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Prólogo 

La Sociedad de Arquitectura y Tecnoloǵıa de Computadores (SARTECO) pre-senta una vez más 
las Jornadas SARTECO, las cuales integran las XXVII Jornadas de Paralelismo (JP2016) y las I Jornadas 
de Computación Empotrada y Reconfigu-rable (JCER2016), que unifican en un único evento previas 
jornadas denominadas Jornadas de Computación Empotrada y Jornadas de Computación 
Reconfigurable y Aplicaciones.

Además, en el contexto de las jornadas SARTECO se celebran también el VI Concurso de 
Programación Paralela y la segunda edición del Concurso “Tu tesis en 3 minutos” que pretende 
premiar los mejores trabajos de tesis recientes en el área.

La celebración conjunta de estas actividades y eventos de carácter cient́ıfico-técnico constituye 
un referente nacional imprescindible para la comunidad cient́ıfica agrupada en SARTECO. Estas 
jornadas reunen a un nutrido grupo de investigado-res, procedentes de diferentes universidades y 
centros de investigación, con el objeto de intercambiar experiencias, presentar y debatir resultados 
de investigación, facili-tar colaboraciones y sinergias entre grupos, y potenciar nuestras 
oportunidades de transferencia tecnológica a la industria.

Este año las Jornadas se celebran en Salamanca, en el contexto del V Congreso Español de 
Informática (CEDI 2016), que engloba multitud de eventos y actividades relacionadas con la 
Informática, con el objeto de obtener una mayor visibilidad e impacto social.

Desde la organización de estas nuevas Jornadas SARTECO, os deseamos a todos y a todas, un 
fruct́ıfero trabajo y una placentera estancia en Salamanca.
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Una Adaptación Paralela Basada en
ε-Dominancia del Algoritmo de las Luciérnagas
para la Inferencia de Filogenias Multiobjetivo

Sergio Santander-Jiménez1 y Miguel A. Vega-Rodŕıguez1

Resumen— La aplicación de técnicas multiobjetivo

para resolver problemas de optimización biológicos re-

presenta una de las tendencias más importantes en el

ámbito de la bioinformática. En este sentido, la com-

binación de paralelismo y computación bioinspirada

representa una aproximación prometedora para abor-

dar problemas de complejidad NP-completa en este

área. En este trabajo, estudiamos diversas técnicas pa-

ra mejorar una aproximación multiobjetivo basada en

el algoritmo de las luciérnagas enfocada a la inferencia

de hipótesis filogenéticas. Concretamente, integramos

mecanismos basados en ε-dominancia y otras estrate-

gias multiobjetivo para mejorar la calidad global de

los frentes de Pareto generados por el algoritmo. La

aproximación resultante es paralelizada con OpenMP

con ánimo de explotar las capacidades de cómputo pa-

ralelo de un sistema multicore compuesto por 32 co-

res. Los experimentos efectuados sobre cuatro bases

de datos biológicas dan cuenta de resultados paralelos

y multiobjetivo significativos, confirmando la bondad

de las estrategias aplicadas con respecto a la propues-

ta original y otros métodos biológicos de la literatura.

Palabras clave—Algoritmo de las Luciérnagas, Opti-

mización Multiobjetivo, OpenMP, Bioinformática.

I. Introducción

LOS recientes avances en desarrollo algoŕıtmico y
hardware han permitido la inclusión de supues-

tos más realistas en el modelado de sistemas biológi-
cos. Como resultado, se ha producido un incremento
significativo en el número de propuestas basadas en
computación paralela y optimización multiobjetivo
para resolver problemas bioinformáticos [1], [2]. La
reconstrucción de historias filogenéticas que descri-
ban la evolución de los organismos vivos represen-
ta uno de los problemas NP-completos más relevan-
tes en este contexto [3]. La literatura da cuenta del
exitoso empleo de técnicas de computación multiob-
jetivo bioinspirada a este problema, principalmente
enfocadas a la resolución de incongruencias durante
el proceso de inferencia. Poladian y Jermiin aplica-
ron optimización multiobjetivo con objeto de realizar
análisis filogenéticos considerando fuentes conflicti-
vas de información [4]. Otras propuestas trataron de
abordar el problema de acuerdo a múltiple criterios
de optimalidad. En este sentido, es posible resaltar
los trabajos de Coelho et al. [5], quienes propusie-
ron estrategias inmuno-inspiradas de acuerdo a cri-
terios basados en distancias, y Cancino y Delbem
[6], quienes diseñaron la herramienta PhyloMOEA

1Universidad de Extremadura, Departamento de Tecnoloǵıa
de los Computadores y de las Comunicaciones, Escuela Po-
litécnica. Campus Universitario s/n, 10003, Cáceres, España.
{sesaji, mavega}@unex.es

para realizar búsquedas filogenéticas de acuerdo a
los principios de parsimonia y verosimilitud. El reto
computacional adicional que supone el tratamiento
multiobjetivo de este problema ha motivado la apli-
cación de computación paralela para minimizar los
tiempos de ejecución. Por ejemplo, Cancino et al.
propusieron en [7] esquemas de paralelización MPI
y MPI+OpenMP para su propuesta, mientras que
Santander-Jiménez y Vega-Rodŕıguez evaluaron di-
versos diseños paralelos evolutivos y de inteligencia
de enjambre para clusters multicore en [8].

A la hora de resolver problemas de optimización
multiobjetivo, el objetivo fundamental radica en en-
contrar un conjunto de soluciones que representen
un compromiso entre n ≥ 2 funciones objetivo [9].
El concepto de dominancia Pareto se usa frecuente-
mente para distinguir la calidad de las soluciones a lo
largo del proceso de búsqueda. Dadas dos soluciones
s1 y s2, s1 domina a s2 si y solo si ∀ i ∈ [1, 2...n],
fi(s1) no es peor que fi(s2) y ∃ i ∈ [1, 2...n] tal que
fi(s1) mejora a fi(s2). En este contexto de optimi-
zación, se pueden definir dos propiedades fundamen-
tales para medir la calidad de la salida devuelta por
un algoritmo multiobjetivo: convergencia al frente de
Pareto óptimo y diversidad de soluciones. El hecho
de cumplir estos dos objetivos representa un proble-
ma complejo en escenarios de optimización reales,
por lo que surgieron diversas estrategias para impul-
sar las capacidades de búsqueda de los algoritmos.
Una aproximación representativa viene dada por la
ε-dominancia [10], que extiende la dominancia Pare-
to de manera que no se permita que dos soluciones
con una diferencia (o proporción) menor que εi en
el i-ésimo objetivo se consideren dominadas la una
a la otra. Este mecanismo puede resultar útil, por
ejemplo, para identificar individuos prometedores en
la población, considerándolos en las estrategias de
aprendizaje del algoritmo para impulsar la genera-
ción de soluciones candidatas de mayor calidad.

En este trabajo estudiamos la aplicación de la ε-
dominancia y otras estrategias para mejorar el algo-
ritmo Multiobjective Firefly Algorithm (MO-FA) [8]
para inferir filogenias conforme a los criterios de par-
simonia y verosimilitud. Proponemos a su vez una
adaptación paralela del algoritmo resultante, deno-
minado ε-MO-FA, para explotar máquinas multico-
re con OpenMP [11]. El objetivo principal consiste
en evaluar el rendimiento de la propuesta desde una
perspectiva tanto paralela como multiobjetivo. Pa-
ra ello, analizaremos en primer lugar la escalabilidad
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del algoritmo en un sistema de memoria compartida
compuesto por 32 cores según las métricas de ace-
leración y eficiencia. En segunda lugar, introducire-
mos un estudio comparativo para evaluar ε-MO-FA
con respecto a la propuesta original MO-FA usando
tres métricas multiobjetivo: hipervolumen, relación
de cobertura y espaciado. Este análisis experimen-
tal se efectuará sobre cuatro bases de datos de nu-
cleótidos reales, realizando comparaciones con otros
métodos filogenéticos de la literatura.

Este art́ıculo se organiza del siguiente modo. La
siguiente sección detalla la definición del problema y
formula las funciones objetivo consideradas. La Sec-
ción III describe las caracteŕısticas fundamentales de
ε-MO-FA aśı como su paralelización con OpenMP.
La Sección IV contiene la evaluación experimental
de la propuesta. Finalmente, se incluyen conclusio-
nes y ĺıneas de trabajo futuras en la Sección V.

II. Reconstrucción Filogenética

Los métodos de reconstrucción filogenética tra-
tan de describir la historia evolutiva de las especies
identificando relaciones ancestro-descendiente entre
organismos vivos e hipotéticos. Una hipótesis filo-
genética viene dada por una estructura arborescente
T = (V,E). En ella, V representa el conjunto de no-
dos donde se identifica a los nodos internos como or-
ganismos ancestrales, mientras que los resultados del
proceso evolutivo vienen dados por nodos hojas. Por
su parte, E contiene las ramas empleadas para definir
relaciones entre organismos a lo largo del curso de la
evolución. Esta historia evolutiva es inferida a partir
del procesamiento de las similitudes y divergencias
observadas en un conjunto de N secuencias alinea-
das conteniendo M caracteres por secuencia corres-
pondientes a las especies a estudiar (por ejemplo, se-
cuencias de nucleótidos en el caso de análisis basados
en ADN según el alfabeto Λ={A,C,G,T}).

El proceso de inferencia se modela como un proble-
ma de optimización que versa en torno a la obtención
de una filogenia óptima según un determinado crite-
rio biológico (implementado como función objetivo).
Sin embargo, diferentes funciones filogenéticas pue-
den dar lugar a relaciones conflictivas para un mis-
mo conjunto de datos [12]. Para afrontar este proble-
ma, abordamos la reconstrucción filogenética desde
una perspectiva multiobjetivo según dos funciones
principales: parsimonia y verosimilitud. Por un lado,
el principio de máxima parsimonia busca dar prefe-
rencia a la hipótesis evolutiva más simple, dada por
la topoloǵıa filogenética que minimice el número de
cambios observados entre organismos emparentados
(esto es, la filogenia que muestre un número mı́nimo
de mutaciones por generación). La parsimonia de un
árbol filogenético T = (V,E) se calcula como [3]:

P (T ) =

M
∑

i=1

∑

(a,b)∈E

C(ai, bi), (1)

donde (a, b) ∈ E define la relación evolutiva entre
dos nodos a, b ∈ V , ai y bi son los valores de estado

en el i-ésimo carácter de las secuencias de a y b, y
C(ai, bi) cuantifica la divergencia entre ai y bi.

Por su parte, las aproximaciones de máxima vero-
similitud dirigen el proceso de inferencia de acuer-
do a los supuestos dados por un modelo evolutivo,
el cual define las probabilidades de observar even-
tos de mutación. La idea principal subyace en usar
estas probabilidades para inferir la hipótesis evoluti-
va más probable que explique las caracteŕısticas de
los organismos de entrada. Dadas las probabilida-
des definidas por un modelo µ, la hipótesis de máxi-
ma verosimilitud viene descrita por el árbol evolutivo
T = (V,E) que maximice la siguiente expresión [3]:

L[T, µ] =

M
∏

i=1

∑

x,y∈Λ

πx [Pxy(tru)Lp (ui = y)]

×[Pxy (trv)Lp (vi = y)],

(2)

donde πx es la probabilidad estacionaria del estado
x ∈ Λ, Pxy(t) la probabilidad de mutación de x a un
estado diferente y en un tiempo t, r ∈ V el nodo ráız
del árbol con descendientes u, v ∈ V , y Lp(ui = y),
Lp(vi = y) las verosimilitudes parciales de observar
y en el caracter i-ésimo de u y v, respectivamente.

Abordar la inferencia filogenética como un proble-
ma de optimización conlleva una dificultad elevada
desde una perspectiva computacional. Esto es debi-
do al hecho de que la reconstrucción de filogenias
óptimas muestra una complejidad NP-completa. Las
razones de dicha complejidad están vinculadas a las
dimensionesN yM del conjunto de datos de entrada.
En primer lugar, el tamaño del espacio de búsqueda
filogenético depende del número de especies N de tal
forma que se observa un crecimiento exponencial en
el número de posibles topoloǵıas a medida que crece
N . En segundo lugar, los tiempos de evaluación que
implican el cálculo de las funciones objetivo depen-
den del tamañoM de las secuencias, experimentando
un crecimiento lineal con M que puede resultar muy
significativo en los alineamientos biológicos actuales.
Estos dos problemas fundamentales explican por qué
la inferencia filogenética es considerada como uno de
los grandes retos computacionales en bioinformática,
aśı como la necesidad de llevar a cabo análisis reales
mediante técnicas de computación de altas presta-
ciones y computación bioinspirada.

III. Una Propuesta Paralela Basada en

ε-Dominancia

Para afrontar el problema de la filogenética, se
propone una aproximación paralela que implemen-
ta ε-dominancia y otras técnicas multiobjetivo para
mejorar las capacidades de búsqueda. Esta sección
describe las caracteŕısticas clave de la propuesta.

A. ε-Based Multiobjective Firefly Algorithm

El Firefly Algorithm (FA) [13] es un algoritmo bio-
inspirado que se fundamenta en las capacidades de
bioluminiscencia de las luciérnagas. La idea básica
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consiste en modelar las interacciones de estos orga-
nismos, basadas en patrones de atracción por emi-
siones de luz. La decisión de desplazarse hacia la po-
sición de otra luciérnaga según este comportamiento
depende de múltiples factores, tales como la inten-
sidad de luz, la distancia entre luciérnagas y la ab-
sorción de luz por parte del entorno. En [8] descri-
bimos una primera adaptación multiobjetivo de este
algoritmo (MO-FA) donde se aplicaba dominancia
estricta para distinguir qué luciérnagas mostraban
los patrones de luz más atractivos, esto es, qué so-
luciones mostraban mejor calidad desde un prisma
multiobjetivo. A pesar de obtener soluciones de gran
calidad (mejorando al estándar NSGA-II [14]), la for-
ma general de los frentes de Pareto obtenidos presen-
taba margen de mejora atendiendo a su convergen-
cia y diversidad. Este es el motivo por el cual pro-
ponemos una nueva adaptación, ε-MO-FA, basada
en ε-dominancia para lograr capacidades de búsque-
da mejoradas introduciendo mayor flexibilidad en los
patrones de aprendizaje del algoritmo. Los paráme-
tros de entrada de ε-MO-FA incluyen el número de
luciérnagas en la población (tamPop), el número de
evaluaciones dado como criterio de parada (maxE-
val), el factor de atracción (β0), el coeficiente de ab-
sorción de luz (γ), un factor de aleatoriedad (α) y los
valores épsilon en cada objetivo (ε1, ε2).
A fin de aplicar este algoritmo a filogenética, las

soluciones serán representadas mediante matrices de
distancia de tamaño NxN , donde N es el número de
especies de entrada. Estas estructuras contienen en
cada entrada m[x,y] una medida en coma flotante de
la distancia evolutiva entre los organismos x e y. Esta
codificación indirecta nos permite realizar búsquedas
en un espacio matricial auxiliar cuyo procesamiento
resulta apropiado mediante los operadores definidos
en el diseño original del FA, aplicando a su vez el
método de construcción de árboles BIONJ para infe-
rir las topoloǵıas filogenéticas asociadas a dichas ma-
trices. En el paso de inicialización de la población, se
obtienen las matrices de partida mediante el procesa-
miento de topoloǵıas aleatoriamente seleccionadas de
un repositorio generado mediante técnicas de boots-
trapping, usando la libreŕıa bioinformática BIO++
[15] para codificar las estructuras necesarias.

En cada generación, se comparan las luciérnagas
de la población según la ε-dominancia. Sea Pi una
luciérnaga con matriz de distancias Pi.m la cual es
ε-dominada por otra luciérnaga Pj con matriz Pj .m

(Pj ≻ε Pi). El procedimiento de atracción en ε-MO-
FA genera una nueva solución P ′

i desplazando Pi ha-
cia Pj , calculando en un primer paso la distancia
global δij que separa a Pi y Pj :

δij =

√

√

√

√

N
∑

x=1

x
∑

y=1

(Pi.m[x, y]− Pj .m[x, y])2. (3)

Una vez calculado δij , se computa la nueva matriz
de distancias mediante la siguiente fórmula de movi-
miento, la cual viene gobernada por los parámetros
de atracción β0, absorción γ y aleatoriedad α:

P ′
i .m[x, y] = Pi.m[x, y] + β0e

−γδ2ij (Pj .m[x, y]

−Pi.m[x, y]) + α(rnd[0, 1]−
1

2
),

(4)

donde rnd[0,1] es un número aleatorio tomado de
una distribución uniforme en el intervalo [0,1]. Mien-
tras que el segundo término de la fórmula denota el
grado en que Pi aprende de Pj , el tercer término in-
troduce aleatoriedad al movimiento para promover
las capacidades de exploración del algoritmo. Estos
pasos se repiten por cada luciérnaga en la población
que ε-domine a Pi, de tal manera que la nueva matriz
P ′
i .m es generada conforme a la información propor-

cionada por múltiples individuos, modelando de esta
manera el comportamiento colectivo propio de los
algoritmos de inteligencia de enjambre. Dado que la
matriz resultante debe ser simétrica, se aplica el ope-
rador BLX-α [16] sobre aquellas entradas m[x,y] �=
m[y,x]. Posteriormente, se infiere y evalúa la filogenia
correspondiente, repitiendo los cálculos de movimien-
to sobre cada luciérnaga ε-dominada de la población.

Al final de cada generación, las nuevas soluciones
compiten con las luciérnagas originales con objeto de
mantener las tamPop soluciones más prometedoras.
Para ello, aplicamos los métodos de ordenación rápi-
da no dominada y cálculos de distancia crowding pa-
ra clasificar y ordenar nuestras soluciones mediante
rankings Pareto y valores de densidad [14]. A con-
tinuación, actualizamos el frente de Pareto, comen-
zando la siguiente generación del algoritmo.

B. Diseño Paralelo

En el Pseudocódigo 1 presentamos un diseño para-
lelo basado en OpenMP de ε-MO-FA para sistemas
multicore de memoria compartida. Al paralelizar es-
te algoritmo, el reto principal desde una perspecti-
va paralela viene dado por el hecho de que existen
dos fuentes de desbalanceo de carga en los movi-
mientos de luciérnagas. En primer lugar, el proce-
dimiento de atracción chequea la población comple-
ta bajo ε-dominancia, de manera que sólo se apli-
can movimientos sobre aquellas soluciones que son
ε-dominadas por al menos una solución en la po-
blación. En segundo lugar, puesto que las solucio-
nes pueden ser ε-dominadas por múltiples luciérna-
gas diferentes en la generación actual, los operadores
de movimiento deben aplicarse un número variable
de veces, dando como resultado tiempos de procesa-
miento variables para cada luciérnaga ε-dominada.

Nuestra propuesta paralela afronta estos dos pro-
blemas del siguiente modo. Al comienzo de cada
generación, calculamos el número de luciérnagas ε-
dominadas en la población (ĺıneas 4-14 en el Pseu-
docódigo 1), almacenando sus identificadores aśı co-
mo los de las luciérnagas que las ε-dominan. Una
vez identificadas las luciérnagas a procesar, aplica-
mos el bucle de movimiento sobre el número de lu-
ciérnagas ε-dominadas detectadas. De esta manera,
es posible eliminar la condición if que gobernaba
el cálculo de nuevas soluciones en el bucle de mo-
vimiento original de la versión serie, resolviendo la
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Pseudocódigo 1 ε-MO-FA - Diseño OpenMP

1: #pragma omp parallel (num hilos)
2: P , FrentePareto ← Inicializar (tamPop, num hilos)
3: mientras ! criterio de parada (maxEval) hacer

4: #pragma omp single
5: idεDominadas ← 0
6: numεDominadas ← 0
7: εDominantes ← 0
8: para i = 1 hasta tamPop hacer

9: si ∃ Pj : Pj ≻ε Pi entonces

10: idεDominadas[numεDominadas] ← i
11: εDominantes[i] ← εDominantes[i] ∪ Pj

12: numεDominadas ← numεDominadas + 1
13: fin si

14: fin para

15: #pragma omp for schedule (dynamic)
16: para i = 1 to numεDominadas hacer

17: idDom ← idεDominadas[i]
18: PtamPop+i.m ← Atraer Luciérnaga (PidDom.m,

εDominantes[idDom], β0, γ, α)

19: PtamPop+i.T ← Inferir y Evaluar Árbol Filogenético
(PtamPop+i.m)

20: fin para

21: #pragma omp single
22: P ← Ordenación Rápida no Dominada y Cálculo Crow-

ding (P , tamPop+numεDominadas)
23: FrentePareto ← Actualizar Frente (P , FrentePareto)
24: fin mientras

primera fuente de desequilibrio de carga. El bucle de
movimiento (ĺıneas 15-20) es paralelizado mediante
#pragma omp for, empleando una poĺıtica de planifi-
cación dinámica para lidiar con la segunda fuente de
desequilibrio, relacionada con el número cambiante
de luciérnagas ε-dominantes que deben ser conside-
radas por iteración. Los pasos finales de una gene-
ración (ĺıneas 21-23) se engloban en una directiva
#pragma omp single debido a las dependencias de
datos asociadas a la gestión de las estructuras de la
población y el frente de Pareto. Obsérvese que este
esquema de paralelización, en el que definimos una
región paralela al comienzo y se aplican directivas
single / for para definir fracciones de código serie
/ paralelo, tiene por objeto reducir el overhead por
gestión de hilos que implicaŕıa el uso continuado de
#pragma omp parallel for dentro del bucle principal.

IV. Resultados Experimentales

Esta sección da cuenta de los resultados de los
experimentos realizados para evaluar el rendimien-
to paralelo y multiobjetivo de ε-MO-FA. La experi-
mentación llevada a cabo involucra el análisis de cua-
tro bases de datos reales de nucleótidos [6]: rbcL 55
(gen cloroplástico rbcL, N=55 secuencias, M=1314
nucleótidos por secuencia), mtDNA 186 (ADN mi-
tocondrial humano, N=186, M=16608), RDPII 218
(ARN procariota, N=218, M=4182), y ZILLA 500
(gen rbcL, N=500, M=759). La configuración hard-
ware considerada comprende dos procesadores de 16
cores AMD Opteron ‘Abu Dhabi’ 6376 (un total de
32 cores) a 2,3GHz con 48GB DDR3 RAM, usando
Ubuntu 14.04 LTS y el compilador GCC 5.3.0.

Para evaluar el comportamiento de la propuesta
en estos escenarios reales, se han usado diversos in-
dicadores enfocados a medir rendimiento paralelo y
calidad de soluciones. Por un lado, se han usado las
métricas de aceleración (speedup) y eficiencia para es-
tudiar la escalabilidad del algoritmo paralelo al con-
siderar tamaños crecientes de problema y sistema,

usando como referencia los tiempos serie mostrados
en la Tabla I. Por otro lado, la calidad multiobjetivo
de los frentes de Pareto generados ha sido analiza-
da mediante el empleo de 3 métricas multiobjetivo
[9]: el hipervolumen IH del espacio objetivo cubierto
por las soluciones generadas, la relación de cober-
tura SC(X,Y ) que compara dos algoritmos X e Y

mediante el cálculo de la fracción de soluciones en Y

que son débilmente dominadas por X, y el espaciado
SP entre soluciones del frente. La configuración de
los parámetros de entrada de ε-MO-FA ha sido rea-
lizada mediante el estudio de distintos valores uni-
formemente distribuidos para cada uno, aplicando
hipervolumen para cuantificar la calidad de las sa-
lidas generadas. Este estudio paramétrico apuntó a
los siguientes valores óptimos: tamPop=128, β0=1,
γ=0,5, α=0,05, y los valores épsilon ε1=0,005 (ob-
jetivo de parsimonia) y ε2=0,0005 (objetivo de ve-
rosimilitud). El criterio de parada fue establecido a
10000 evaluaciones y las ejecuciones fueron realiza-
das utilizando el modelo evolutivo GTR+ Γ.

TABLA I: Tiempos serie (segundos) para ε-MO-FA

rbcL 55 mtDNA 186 RDPII 218 ZILLA 500

Texec 5008,131 44927,917 45576,534 70179,939

A. Resultados Paralelos

La evaluación del rendimiento paralelo de ε-MO-
FA se ha llevado a cabo considerándose tamaños cre-
cientes del sistema (8, 16, 24 y 32 cores). Para cada
configuración y conjunto de datos, hemos efectuado
11 ejecuciones independientes para obtener muestras
estad́ısticamente relevantes de los tiempos de ejecu-
ción del algoritmo. La Tabla II muestra los factores
de aceleración o speedups medianos (columnas 2, 4,
6 y 8) aśı como los valores de eficiencia (columnas 3,
5, 7 y 9) observados con respecto a los tiempos serie
descritos en la Tabla I. Además, las columnas 10-
11 en la Tabla II resumen el comportamiento medio
del algoritmo según estas dos métricas de paralelis-
mo, englobando los resultados observados en todas
los conjuntos de datos estudiados.

En términos generales, nuestra propuesta paralela
hace un uso efectivo de los recursos paralelos dis-
ponibles en el sistema multicore. Concretamente, se
verifican aceleraciones en los rangos 7,2 - 7,8 (8 co-
res), 12,3 - 14,4 (16 cores), 16,3 - 19,8 (24 cores) y
19,6 - 24,0 (32 cores). Las eficiencias apuntan a que
ε-MO-FA consigue una explotación satisfactoria de
los recursos hardware, observándose en el conjunto
de datos con mayor número de especies (ZILLA 500)
un valor de eficiencia significativo del 75,1% cuando
se emplea el sistema completo (32 cores). Es también
destacable el hecho de que los factores de acelera-
ción obtenidos están estrechamente relacionados a la
complejidad de la instancia analizada, dado que un
tamaño del problema creciente implica más cómpu-
tos sobre estructuras matriciales y arborescentes de
mayor tamaño, motivando aśı un incremento de la
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TABLA II: Factores de aceleración (speedup) y eficiencias (en%) obtenidas por ε-MO-FA

rbcL 55 mtDNA 186 RDPII 218 ZILLA 500 Media

Cores Speedup Eficiencia Speedup Eficiencia Speedup Eficiencia Speedup Eficiencia Speedup Eficiencia
8 7,209 90,114 7,291 91,141 7,294 91,180 7,818 97,727 7,403 92,541
16 12,255 76,592 13,123 82,018 13,383 83,645 14,385 89,905 13,286 83,040
24 16,257 67,736 17,821 74,256 18,423 76,762 19,782 82,424 18,071 75,295
32 19,568 61,150 21,190 66,219 22,029 68,841 24,042 75,131 21,707 67,835

(a) ε-MO-FA (b) RAxML-PTHREADS

Fig. 1: Rendimiento paralelo - comparativa de factores de aceleración

fracción paralelizable de la aplicación.

Con ánimo de comprobar la bondad de estos re-
sultados, a continuación presentamos comparativas
con dos herramientas paralelas para reconstrucción
filogenética: RAxML [17] (inferencia por máxima ve-
rosimilitud) y PhyloMOEA [7] (inferencia multiobje-
tivo). La Figura 1 muestra una comparativa gráfica
de los speedups obtenidos por ε-MO-FA y RAxML
en su versión multicore basada en hilos POSIX. Pa-
ra configuraciones del sistema que involucran 16 o
más cores, se puede observar una mejora significati-
va en el modo en que ε-MO-FA escala con respecto a
RAxML-PTHREADS. De hecho, al emplear el siste-
ma completo, ε-MO-FA es capaz de reportar un valor
de speedup medio de 21,7, en comparación al valor de
8,95 observado en la herramienta de referencia. Con
respecto a PhyloMOEA, la Tabla III introduce una
comparativa con los speedups reportados en [7] (16
cores) para la versiones MPI y MPI+OpenMP de
PhyloMOEA. Esta tabla da cuenta de cómo nues-
tra implementación paralela de ε-MO-FA muestra
un mejor comportamiento desde una perspectiva pa-
ralela con respecto a las dos versiones del método
multiobjetivo PhyloMOEA. En conclusión, este estu-
dio comparativo con otras herramientas filogenéticas
confirma que nuestra propuesta obtiene resultados
paralelos significativos, dando lugar a una explota-
ción precisa de los sistemas multicore actuales.

B. Resultados Multiobjetivo

A continuación afrontamos la evaluación de los
frentes de Pareto inferidos por ε-MO-FA realizando
comparaciones con nuestra propuesta original MO-
FA. Para ello, hemos considerado los resultados me-
dianos obtenidos de 31 ejecuciones independientes
por conjunto de datos, los cuales son detallados en la

TABLA III: Comparativa de factores de aceleración
con PhyloMOEA (16 cores)

PhyloMOEA PhyloMOEA
ε-MO-FA MPI MPI+OpenMP

rbcL 55 12,26 7,30 8,30
mtDNA 186 13,12 7,40 8,50
RDPII 218 13,38 9,80 10,20
ZILLA 500 14,39 6,70 6,30

Tabla IV. En esta tabla se muestran los valores me-
dianos de hipervolumen (junto con sus rangos inter-
cuart́ılicos) obtenidos por cada algoritmo, los valores
de espaciado que dan cuenta de la uniformidad en
la distribución de soluciones de los frentes, y compa-
rativas entre las salidas de los dos algoritmos según
la relación de cobertura. En este sentido, obsérvese
que valores mayores de hipervolumen y cobertura im-
plican mejor calidad multiobjetivo, mientras que el
espaciado es una métrica a minimizar. Además, la Fi-
gura 2 representa gráficamente los frentes de Pareto
obtenidos por ε-MO-FA y MO-FA en las ejecuciones
de hipervolumen mediano.

Atendiendo a la calidad global de los frentes infe-
ridos, la Tabla IV apunta a que la nueva propuesta
basada en ε-dominancia representa una mejora signi-
ficativa sobre la adaptación original del algoritmo en
todas las instancias analizadas. Si bien las diferen-
cias en hipervolumen no resultan ser excesivamente
altas, tanto el espaciado como la relación de cobertu-
ra dan soporte a la idea de que ε-MO-FA es capaz de
obtener salidas más satisfactorias que MO-FA des-
de una perspectiva multiobjetivo. De hecho, el espa-
ciado confirma que ε-MO-FA obtiene una relevante
distribución de soluciones en los frentes de Pareto,
solventando los problemas de diversidad presentados



22

© Ediciones Universidad de Salamanca

sergio santander-jiménez y miguel a. vega-rodríguez 
una adaptación paralela basada en Ɛ-dominancia del algoritmo de las luciérnagas para la inferencia de filogenias multiobjetivo

Actas Jornadas Sarteco 2016, pp. 17-23

TABLA IV: Rendimiento multiobjetivo - comparativa entre ε-MO-FA y MO-FA

rbcL 55 mtDNA 186 RDPII 218 ZILLA 500

Hipervolumen
IH(ε-MO-FA) 71,55±0,01 70,02±0,01 74,81±0,13 73,00±0,08
IH(MO-FA) 71,47±0,08 70,00±0,01 74,73±0,08 72,96±0,02

Espaciado
SP(ε-MO-FA) 0,097 0,078 0,028 0,037
SP(MO-FA) 0,128 0,103 0,033 0,051

Relación de cobertura
SC(ε-MO-FA,MO-FA) 62,50% 85,71% 57,32% 81,25%
SC(MO-FA,ε-MO-FA) 30,00% 18,75% 22,12% 13,24%

TABLA V: Evaluación de resultados de parsimonia y verosimilitud

Valor de Verosimilitud Verosimilitud
parsimonia (GTR+Γ) (HKY85+Γ)

Instancia ε-MO-FA TNT PhyloMOEA ε-MO-FA RAxML ε-MO-FA PhyloMOEA
rbcL 55 4874 4874 4874 -21782,64 -21788,57 -21813,81 -21889,84

mtDNA 186 2431 2431 2437 -39868,64 -39868,07 -39889,23 -39896,44
RDPII 218 41488 41488 41534 -134080,68 -134085,14 -134154,31 -134696,53
ZILLA 500 16218 16218 16219 -80568,24 -80599,77 -80967,27 -81018,06

(a) rbcL 55 (b) mtDNA 186

(c) RDPII 218 (d) ZILLA 500

Fig. 2: Rendimiento multiobjetivo - Frentes de Pareto

originalmente por MO-FA. Por su parte, la relación
de cobertura sugiere una mejora en la propiedad de
convergencia de los frentes de ε-MO-FA, conforme al
hecho de que la nueva propuesta es capaz de domi-
nar, en término medio, porcentajes por encima del
70% de las soluciones generadas por MO-FA. Estas
dos ideas son confirmadas por la representación de
frentes en la Figura 2, donde puede observarse una
mejora notable tanto en la calidad de las soluciones
obtenidas como en su distribución a lo largo del fren-

te. En conclusión, ε-MO-FA da lugar a una mejora
exitosa en la calidad multiobjetivo de las soluciones,
solventando los problemas de la versión original.

Tras analizar los resultados multiobjetivo, aho-
ra nos centraremos en la evaluación de la calidad
biológica de las soluciones inferidas mediante com-
parativas con otras herramientas del estado del arte.
Para ello, la Tabla V proporciona los valores de par-
simonia y verosimilitud de los puntos extremos de
nuestros frentes de Pareto medianos y presenta una
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comparación con los métodos TNT [18] (herramienta
de parsimonia), RAxML (según el modelo GTR+Γ)
y PhyloMOEA (según el modelo HKY85+Γ). Con-
forme a los resultados observados para parsimonia,
podemos afirmar que ε-MO-FA iguala la calidad de
TNT en todas las instancias analizadas, dominando
a su vez a PhyloMOEA en mtDNA 186, RDPII 218,
y ZILLA 500. En lo que respecta a la verosimilitud,
nuestra propuesta es capaz de generar resultados sig-
nificativos atendiendo también a esta función filo-
genética, mejorando los valores de RAxML en tres
conjuntos de datos y a PhyloMOEA en todos ellos.
Por tanto, nuestra experimentación confirma la re-
levancia de las nuevas estrategias introducidas en ε-
MO-FA para dar impulso adicional a sus capacidades
de búsqueda, dando lugar a frentes de Pareto de cali-
dad significativa tanto multiobjetivo como biológica.

V. Conclusiones

En este trabajo, hemos afrontado el problema de
la reconstrucción filogenética mediante una novedo-
sa adaptación multiobjetivo del algoritmo de las lu-
ciérnagas, ε-MO-FA. El principal objetivo radicaba
en mejorar las capacidades de búsqueda aplicando el
concepto de ε-dominancia para dirigir los mecanis-
mos de aprendizaje del método, junto con otras es-
trategias multiobjetivo para distinguir la calidad de
las soluciones de una manera más precisa. Dada la
dificultad del problema abordado, hemos propuesto
un esquema paralelo basado en OpenMP para apro-
vechar las capacidades de cómputo paralelo de los
sistemas multicore actuales. Los experimentos efec-
tuados sobre cuatro bases de datos biológicas reales
han arrojado luz sobre la bondad de la propuesta.
Desde una perspectiva paralela, se ha conseguido una
explotación significativa de una configuración hard-
ware de 32 cores según las métricas de aceleración
y eficiencia, mostrando escalabilidad mejorada con
respecto a otras herramienta filogenéticas paralelas.
Además, la evaluación de los frentes de Pareto in-
feridos según diversos indicadores de calidad multi-
objetivo ha confirmado que las estrategias introdu-
cidas en ε-MO-FA permit́ıan superar los problemas
mostrados por la adaptación original del algoritmo,
MO-FA. Finalmente, se ha confirmado la calidad a
nivel biológico de las soluciones inferidas mediantes
comparativas con otros métodos del estado del arte.

Nuestras ĺıneas de trabajo futuro tienen por obje-
to explorar de una manera más detallada la relación
entre paralelismo y metaheuŕısticas multiobjetivo a
la hora de resolver problemas NP-completos como
la reconstrucción filogenética. En particular, llevare-
mos a cabo el análisis de múltiples diseños algoŕıtmi-
cos (incluyendo algoritmos evolutivos e inteligencia
de enjambre), evaluando el impacto en rendimiento
paralelo que implica el uso de diversas alternativas
y estrategias multiobjetivo. Por otro lado, se estu-
diarán diseños paralelos avanzados para mejorar la
calidad multiobjetivo y la escalabilidad a la hora de
explotar sistemas hardware a gran escala.
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PFIRE: Hacia un simulador de propagación de
incendios forestales multiesquema paralelo

Nicolás Chiaraviglio1, Àngel Farguell1, Lucas Pelegrin1, Ana Cortés1, Tomàs Margalef 1

Resumen—Los incendios forestales producen anual-
mente la destrucción de miles de hectáreas de bosque
y provocan importantes pérdidas ecológicas, económi-
cas e incluso la pérdida de vidas humanas. Para miti-
gar los daños causados por los mismos resulta indis-
pensable disponer de predicciones de la propagación
de los incendios que resulten fiables y estén disponi-
bles en el menor tiempo posible. En este contexto los
simuladores de propagación de incendio juegan un rol
fundamental y son ampliamente estudiados. En este
trabajo se presenta el estado actual del desarrollo de
PFIRE, un simulador paralelo multiesquema concebi-
do para reducir el tiempo de ejecución y ofrecer una
buena escalabilidad, y facilitar su acoplamiento con
modelos meteorológicos.

Palabras clave— PFIRE, Simulador de incendios,
FARSITE, WRF-SFIRE

I. Introducción

LOS incendios forestales causan cada año la des-
trucción de miles de hectáreas de bosque y ge-

neran grandes pérdidas ecológicas, económicas y so-
ciales. Por este motivo, la propagación de incendios
forestales es estudiada desde los años 20 del siglo pa-
sado y se han desarrollado desde hace más de 50 años
diferentes modelos de propagación [1], [2]. A lo largo
de los años, se han ido desarrollando otros modelos,
pero el problema es muy complejo y, en él intervienen
parámetros que en ciertos casos son dif́ıciles de co-
nocer, o tan siquiera estimar, de modo que no se han
conseguido llevar a sistemas operacionales. Aśı, en
la actualidad, el modelo de propagación más utiliza-
do como núcleo de simulación sigue siendo el modelo
propuesto por Richard Rothermel en 1972 [2], el cual
es un modelo semi-emṕırico.

Este modelo fue implementado en distintos simula-
dores utilizando diferentes métodos de resolución en-
tre los que pueden citarse principalmente los autóma-
tas celulares [3], [4], método de la curva de nivel [5]
y método de Huygens [6]. Cada uno de estos esque-
mas resolutivos presenta ciertas ventajas respecto a
los anteriores y ciertos inconvenientes. En la biblio-
graf́ıa pueden encontrarse revisiones exhaustivas res-
pecto a los distintos simuladores existentes y al modo
de resolución utilizado por cada uno [7], [8], [9], [10],
[11].

La principal complejidad del problema de prede-
cir la propagación de incendios forestales radica en
que se trata de un problema multif́ısica (combustión-
meteoroloǵıa) con parámetros de entrada de dif́ıcil
obtención, como son los mapas de combustible, uso
del suelo, condiciones de humedad del terreno, con-

1Dpto. de Arquitectura de Computadores y Siste-
mas Operativos, Univ. Autónoma de Barcelona. e-mail:
nicolas.chiaraviglio@uab.cat.

diciones meteorológicas locales, condiciones de la ve-
getación, etc. Es por esto que se han utilizado distin-
tos métodos de calibración de parámetros de entrada
[12], [13], [14] para mejorar los resultados obtenidos
con estos simuladores.

El grupo HPCA4SE del departamento de Arqui-
tectura de Computadores y Sistemas Operativos de
la Universidad Autónoma de Barcelona cuenta con
una larga trayectoria en la utilización y adaptación
de diferentes simuladores de propagación de incen-
dios. Sobre esta base se ha comenzado el desarrollo
de PFIRE, un simulador diseñado para utilizar di-
ferentes esquemas de resolución, de fácil paraleliza-
ción y que permita un fácil acoplamiento con modelos
meteorológicos y métodos de calibración de paráme-
tros y reducción de incertidumbres. A su vez, con-
tar con una herramienta propia permite evaluar de
forma más ágil posibles mejoras a incorporar en los
algoritmos resolutivos.

Este trabajo se encuentra estructurado de la si-
guiente forma: En la sección II se describe el modelo
de Rothermel y se presentan dos de los simuladores
más utilizados: FARSITE y WRF-SFIRE. En la sec-
ción III se describe el simulador PFIRE, su modelo
de propagación, los algoritmos resolutivos utilizados,
la información requerida de entrada por el simulador
y las salidas generadas por el mismo. Finalmente se
discuten los métodos de optimización utilizados para
acelerar el simulador.

II. Simuladores de propagación

A continuación se describe brevemente el mode-
lo de propagación de Rothermel, aśı como también
dos simuladores ampliamente utilizados en la comu-
nidad, como son FARSITE [15] y WRF-SFIRE [16].
FARSITE implementa como método de propagación
del frente el método de Huygens, mientras que WRF-
SFIRE implementa el método de la curva de nivel
(Level Set Method). No se analizan simuladores que
utilizan autómatas celulares, ya que los mismos tien-
den a generar peŕımetros poco realistas y su uso se
está discontinuando dentro de la comunidad.

A. Modelo de propagación

El modelo de Rothermel postula que la velocidad
de propagación de un incendio responde a la ecua-
ción:

R = R0(�n+ �φw + �φs) (1)

donde R0 es la velocidad de propagación en ausencia
de viento y pendiente, �n es la dirección normal al
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peŕımetro del incendio, �φw es el factor de viento y
�φw es el factor de pendiente.

Este modelo requiere el conocimiento previo de
distintas propiedades del combustible y del ambiente
en el cual se propaga el incendio. El conjunto de las
variables necesarias se muestra en la tabla I. A su
vez, en la tabla II se muestran todas las ecuaciones
del modelo, necesarias para el cálculo de la veloci-
dad de propagación del frente. Una deducción de las
mismas puede encontrarse en [2].

Puede verse como es necesario aportar información
de dif́ıcil obtención como la relación área-volumen
del combustible, su profundidad, etc. Para subsanar
esto se generaron 13 modelos de vegetación [17], los
cuales se distribuyen con los simuladores.

B. FARSITE

FARSITE es el simulador más utilizado en la co-
munidad. Resuelve las ecuaciones de Rothermel y ex-
pande un peŕımetro inicial, utilizando el método de
Huygens. A su vez incorpora modelos de Spotting
[18], consumo de combustible fuera del frente [19],
[20], humedad del combustible [21], inicio de fuego
de copas [22] y propagación de fuego de copas [23], y
permite incorporar información meteorológica (vien-
to, precipitaciones, humedad, temperatura) pero no
realiza ningún tipo de realimentación. Es decir, no
contempla la variación del campo de viento debida a
las irregularidades del terreno ni realimenta las con-
diciones atmosféricas debido al fuego.

Para lograr un campo de vientos más realistas Pot-
ter et. al [24] utilizan WINDNinja [25], logrando con-
templar las variaciones debidas a la orograf́ıa del te-
rreno, pero sin captar el comportamiento dinámico
debido a las alteraciones producidas por el mismo
incendio.

Para mantener coherencia en los peŕımetros FAR-
SITE utiliza un algoritmo costoso, publicado por Ri-
chards [26], el cual consume un 60% del tiempo de
ejecución del programa [27]. Esto resulta una limi-
tación cuando se quiere utilizar este simulador para
hacer predicciones en tiempo real. Diversas técnicas
de paralelización han sido probadas [27], pero la me-
jora del rendimiento no es lineal con el aumento de
los recursos utilizados para su ejecución.

A pesar de las limitaciones mencionadas FARSITE
es ampliamente utilizado en la comunidad y los re-
sultados generados por el mismo son utilizados para
evaluar la evolución de incendios forestales.

Como se mencionó FARSITE utiliza el método de
propagación de Huygens. Para la implementación del
mismo se debe expandir cada punto del peŕımetro
en función de la velocidad de propagación encontra-
da en dicho punto. La dirección de propagación es
una composición de la dirección normal a la curva
sumada con los coeficientes de viento y pendiente.

Estos vectores de propagación para cada punto son
compuestos en elipses con foco en el punto que se
está propagando. Luego, los puntos extremos de cada
elipse son los nuevos puntos del peŕımetro de incen-
dio; esto se muestra esquemáticamente en la figura

1. A medida que el peŕımetro se expande los puntos
propagados comienzan a alejarse entre si por lo que
debe realizarse una rediscretización del peŕımetro in-
crementando la cantidad de puntos de propagación
en el frente. Por este motivo, para incendios gran-
des, el tiempo de resolución utilizando este método
se incrementa considerablemente.
En el método de Huygens, la representación

computacional de un peŕımetro viene dada por una
serie de puntos ordenados que se conectan entre śı.
Al utilizar este método para expandir estos puntos,
surge el problema de que las elipses utilizadas para
propagar los mismos se cruzan y al generar el peŕıme-
tro resultante pueden formarse curvas sin sentido si
no se reacomodan los puntos de forma adecuada. Un
ejemplo de esto se muestra en la figura 2.
Para evitar esto, deben ejecutarse algoritmos de

consistencia del peŕımetro que reordenen los puntos,
o en caso que sea necesario, los eliminen. En FARSI-
TE, esto se resuelve utilizando el algoritmo propues-
to por Richards [26], el cual es muy costoso compu-
tacionalmente (N2, donde N es la cantidad de puntos
sobre el peŕımetro).

C. WRF-SFIRE

WRF-SFIRE es un simulador que utiliza el método
de la curva de nivel para determinar la propagación
de incendios. Es decir, se define una función de nivel
ψ = ψ(�x, t) la cuál define la región quemada según:











ψ(�x, t) ≤ 0 Área quemada

ψ(�x, t) = 0 Frontera del fuego

ψ(�x, t) > 0 Área sin fuego

(2)

La evolución de esta función de nivel responde a
la ecuación diferencial en derivadas parciales:

∂ψ

∂t
+R||∇ψ|| = 0 (3)

la cual, en WRF-SFIRE, es resuelta por diferencias
finitas. A su vez se incluye un modelo meteorológico,
como el utilizado en el WRF [28] y realimentaciones
por los flujos de calor generados por el incendio. Todo
esto se especifica en detalle en [16].
Los resultados obtenidos mediante WRF-SFIRE

son más realistas que los obtenidos con FARSITE,
pero al utilizar un modelo meteorológico resulta mu-
cho más costoso su cálculo incrementando considera-
blemente los tiempos de ejecución.
A su vez, la ejecución se vuelve más costosa al

incrementar el tamaño del mapa base, ya que la so-
lución debe calcularse para cada paso de tiempo so-
bre todos los puntos del espacio. Esto no ocurre al
utilizar el método de Huygens dado que se expan-
den puntos sobre el peŕımetro y no se resuelve si-
multáneamente para todo el terreno.
La versión disponible de WRF-SFIRE se encuen-

tra paralelizada con MPI y OpenMP para reducir el
impacto de estos factores. Sin embargo, estas limita-
ciones hacen que hoy en d́ıa este código no haya sido
utilizado para realizar predicciones en tiempo real al
momento de detectar un incendio.
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TABLA I: Parámetros de entrada del modelo de Rothermel.

Variable Descripción

w0 Carga de combustible seco [lb/ft]
δ Profundidad del combustible [ft]
σ Relación área-volumen del combustible [ft]
h Enerǵıa contenida en el combustible [B.t.u/lb]
ρP Densidad del combustible seco
Mf Humedad del combustible [lb humedad / lb comb. seco]
ST Contenido mineral del combustible [lb de mineral / lb comb. seco]
Se Contenido mineral efectivo del comb. [lb de mineral sin śılica / lb comb. seco]
U Velocidad del viento a 6.1 m [ft/min]

tanφ Pendiente
Mx Humedad de extinción [%]

TABLA II: Ecuaciones del modelo de Rothermel

Ecuación Descripción

R = IRξ(�1+ �Φw+ �Φs)
ρbεQig

Velocidad de propagación [ft/min]

IR = Γ′wnhηMηs Intensidad de la reacción [B.t.u./ft2min]

Γ′ = Γ′
Max(β/βop)

AeA(1−β/βop) Velocidad óptima de la reacción [1/min]
Γ′
Max = σ1,5(495 + 0,594σ1,5)−1 Velocidad máxima de la reacción [1/min]

βop = 3,348σ−0,8189 Relación de empaque óptimo
A = 1/(4,774σ0,1 − 7,27)

ηM = 1− 2,59
Mf

Mx
+ 5,11(

Mf

Mx
)2 − 3,52 + (

Mf

Mx
)3 Coeficiente de amortiguación de humedad

ηS = 0,174S−0,19
e Coeficiente de amortiguación mineral

ξ = (192 + 0,2595σ)−1e(0,792+0,681
√
σ)(β+0,1) Relación de propagación

�Φw = CUB(β/βop)
−E Coeficiente de viento

C = 7,47e−0,133σ0,55

B = 0,02526σ0,54

E = 0,715e−3,59x10−4σ

wn = w0/(1 + ST ) Carga neta de combustible [lb/ft2]
ΦS = 5,275β−0,3(tanΦ)2 Coeficiente de pendiente
ρb = w0/δ Densidad aparente del combustible [$lb/ftˆ3]

ε = e−138/σ Número de calentamiento efectivo
Qig = 250 + 1,116Mf Calor de preignición [B.t.u. / lb]
β = ρb/ρP Relación de empaque

(a) Peŕımetro previo a la expansión y elipses formadas
por el método de Huygens.

(b) Peŕımetro resultante luego de combinar la expansión
de puntos individuales.

Fig. 1: Método de expansión de peŕımetros de Huygens.
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(a) Elipses generadas por el método de Huygens. Puede
verse como 4 elipses se cruzan entre śı.

(b) Peŕımetro resultante de unir los puntos propagados
en donde se perciben los cruzamientos.

Fig. 2: Cruzamientos que se presentan al utilizar el método de expansión de peŕımetros de Huygens.

C.1 Método de propagación del frente en WRF-
SFIRE

Este método, a diferencia del de Huygens, consiste
en la resolución de una ecuación diferencial para cada
punto de la grilla. De modo que el área quemada se
obtiene como aquel conjunto de elementos de la malla
en los cuales la curva de nivel toma un valor negativo.
Esta información puede ser fácilmente integrada en
un archivo raster. El método de la curva de nivel
no requiere algoritmos de consistencia de peŕımetro
sino que el mismo surge de considerar aquellos puntos
donde ψ(�x, t) = 0.

III. PFIRE

PFIRE nace tras 18 años de trabajo en el grupo
de investigación HPCA4SE del departamento de Ar-
quitectura de Computadores y Sistemas Operativos
de la UAB. La experiencia obtenida indica que un si-
mulador versátil, de fácil utilización y codificado de
forma modular, resulta fundamental para desarrollar
nuevos algoritmos.

Por otro lado se busca simplificar considerable-
mente la generación de los archivos necesarios para
ejecutar el simulador.

En la figura 3 se muestra el diseño de PFIRE, en
la que se puede observar que es completamente mo-
dular y multiesquema, implementando los métodos
de Huygens y de la curva de nivel. A continuación
se detallan las implementaciones de cada uno de los
métodos.

A. Métodos de propagación del frente en PFIRE

Como se mencionó anteriormente PFIRE imple-
menta tanto el método de Huygens como el de la
curva de nivel. Para agilizar el primero en PFIRE
se propone un método más sencillo de resolución de
peŕımetros que el que incorpora FARSITE, basado
en la detección de variaciones bruscas del peŕımetro
computando los ángulos αi entre segmentos sucesi-
vos como se muestra en la Figura 4b. De esta forma,

Lectura	mapa	
de	elevación

Generación	de	
mapas	(aspect,	

slope)

Detección	de	
tipos	de	

combustible
Precálculo	R0

Tipo	de	
simulación

Lectura	
parámetros	
entrada

Expansión

Resolución	de	
perímetros

Rediscretización

Cálculo	Vientos

Resolución	
Ecuación		por	

diferencias	finitas

Cálculo	Vientos

Escritura	
archivos	de	

salida

Fig. 3: Esquema de ejecución de PFIRE.

se asume que existe un cruzamiento para aquellos
segmentos cuyos ángulos cumplan que:

cos(αi) > umbral (4)

donde el valor umbral dependerá de las variaciones
que se permitan al peŕımetro.

Al detectar un cruzamiento se intercambian las po-
siciones que ocupan dentro del peŕımetro los puntos
detectados y se verifica que los nuevos segmentos de-
finidos por estos puntos no cumplan la condición que
se muestra en la ecuación 4.

En PFIRE se utiliza una lista enlazada circular
para representar el peŕımetro de incendio. Esta re-
presentación facilita la rediscretización del peŕımetro
e intercambio de nodos respecto a la utilización de
vectores para representar las coordenadas.
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(a) Detección de cruzamientos a través de los angulos for-
mados por segmentos sucesivos. (b) Peŕımetro luego del reordenamiento de los puntos.

Fig. 4: Peŕımetro antes y después del reordenamiento. Puede verse como luego de reordenar los ángulos entre
segmentos sucesivos serán siempre menores a 90o.

Por lo que se refiere al método de propagación ba-
sado en curvas de nivel, en PFIRE este algoritmo
se implementará de forma análoga a como se imple-
mentó en WRF-SFIRE, utilizando diferencias finitas.

B. Datos de entrada

Tanto para FARSITE, como para WRF-SFIRE, la
preparación de los archivos de entrada requiere reco-
pilar tanto información topográfica (elevación, pen-
diente, aspecto de la pendiente, mapa de combusti-
bles), como meteorológica. En el caso de FARSITE,
además, deben combinarse estos datos en un archivo
de landscape cuya edición no resulta posible por ser
un binario de formato no abierto.

PFIRE se diseñó de forma que el proceso de crea-
ción de los inputs sea reducido y que la información
requerida no dependa del método de resolución utili-
zado. PFIRE será distribúıdo con un mapa de eleva-
ciones y vegetación de toda Europa con una resolu-
ción de 100 m2. De esta forma puede realizarse una
simulación simplemente ingresando un peŕımetro de
ignición el cual puede ser ingresado en formato ESRI
Shapefile o bien mediante un archivo KML.

Sin embargo este no es el único modo de ejecución
sino que puede especificarse el mapa totalmente por
el usuario (por ejemplo si se quisiera trabajar a una
resolución diferente). En este caso PFIRE requiere
sólo el mapa de elevación en formato GEOTIFF o
ASC y a partir del mismo se calculan los datos de
pendiente y aspecto.

Por otro lado, usualmente se utilizan mapas ho-
mogéneos de vegetación debido a la escasa informa-
ción. Es por esto que en PFIRE se puede especificar
un tipo de combustible sin referirlo a posiciones espa-
ciales, reduciendo de esta forma la cantidad de archi-
vos necesaria. Sin embargo, en caso de que se quiera
utilizar información heterogénea puede especificarse,
al igual que en FARSITE, mediante un archivo ASC
o bien utilizando un GEOTIFF.

Los modelos de combustibles aceptados por defec-
to por el simulador serán los 13 modelos mencionados
y se podrán utilizar modelos definidos por el usuario.

La información meteorológica podrá ser introduci-

da o bien mediante archivos grib o netcdf, los cuales
son los formatos de salida estandar de la mayoŕıa de
los simuladores meteorológicos.

C. Salidas

T́ıpicamente los parámetros de interés en cualquier
simulador son el área quemada en función del tiempo,
el tiempo de llegada de la llama a una cierta posición
y la intensidad de la reacción.

La salida de PFIRE será:

Peŕımetro del área quemada en función del tiem-
po (en formato ESRI Shapefile).
Tiempo de arrivo (archivo raster).
Intensidad de la reacción en función del tiempo
(raster multicapa).
Campo de vientos: Esto surge de la composición
del campo de vientos introducido como input del
programa más la realimentación por el fuego.

En FARSITE los peŕımetros de salida se represen-
tan en un archivo de formato ESRI Shapefile, mien-
tras que en WRF-SFIRE, al resolverse una ecuación
sobre una grilla, no se tiene información directa de
los peŕımetros de incendio sino que se tiene un fichero
netcdf en el cual se encuentra compilada la informa-
ción en la misma resolución que la grilla espacial en
la que se resuelve el problema. Esto implica la ge-
neración de peŕımetros escalonados y menos suaves
que los producidos por FARSITE.

D. Metodos de optimización

Para acelerar los tiempos de cálculo involucrados
en PFIRE se planearon diferentes estrategias para los
esquemas de resolución por el método de Huygens y
el de la curva de nivel. Sin embargo, en ambos casos
debe calcularse el ritmo de propagación utilizando
la ecuación 1. Si se observa la tabla II, puede verse
que R0 es independiente de los puntos individuales
de la grilla (sólo dependerá del tipo de combustible

utilizado) al igual que el coeficiente �Φw, mientras que

el término (�n+ �Φs) dependerá de condiciones locales
del punto donde se realice la propagación (dirección
normal a la curva y valor y dirección de la pendiente).
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Fig. 5: Esquema de entrada a un peŕımetro para una
arquitectura con más de un procesador. Los nodos
más grandes se consideran nodos de entrada. Cada
nodo de entrada propagará los nodos entre este y el
siguiente nodo de entrada.

De esta forma, antes de comenzar el ciclo principal
de la simulación, se calcula y tabula para cada tipo
de combustible presente en el mapa los factores R0

y �Φw. De este modo, se reduce considerablemente la
cantidad de operaciones que debe realizarse en cada
paso de propagación.

E. Paralelización

La paralelización de los distintos esquemas resolu-
tivos debe realizarse siguiendo diferentes estrategias.
Para el caso de la curva de nivel se aprovechará que
el cálculo puede vectorizarse y se utilizará una GPU
como acelerador.

El método de Huygens puede paralelizarse con pe-
queñas modificaciones. Como se mencionó anterior-
mente, el peŕımetro se encuentra representado como
una lista enlazada circular. Normalmente se conside-
ra un nodo de entrada como cabeza de la lista. Si,
en lugar de esto, se generan tantos nodos de accesos
como procesadores disponibles para realizar el cálcu-
lo, cada procesador puede trabajar sobre una sección
del peŕımetro. Esto se muestra esquemáticamente en
la figura 5. Cada uno de los nodos representados por
ćırculos más grandes son considerados nodos de en-
trada, a partir de los cuales se comenzará una pro-
pagación. Cada hilo de ejecución trabajará desde un
nodo de entrada hasta el punto inmediatamente an-
terior al siguiente nodo de entrada.

Cabe resaltar que para que este esquema no pre-
sente rápidamente desbalanceos de carga, luego de
una rediscretización del peŕımetro deben volver a
reasignarse los nodos de entrada debido a la adición
y/o eliminación de nodos en diferentes regiones del
peŕımetro. Para lograr esto de forma eficiente PFIRE
lleva control sobre la cantidad de nodos existente pa-
ra cada nodo de entrada de modo de evitar recorrer
todo el peŕımetro luego de cada rediscretización.

IV. Estado actual

En la actualidad los siguientes módulos de PFIRE
se encuentran codificados y testeados:

Montaje de los mapas de vegetación, combusti-
ble, pendiente y aspect a partir de ficheros ASC.
Conversión de ficheros GEOTIFF para su utili-
zación como entrada.
Generación de la grilla espacial para realimen-
tar el viento de acuerdo al comportamiento del
fuego.
Modelo de Rothermel.
Núcleo de propagación utilizando el método de
Huygens.

A su vez el algoritmo propuesto para la resolución
de los peŕımetros está siendo testeado.

V. Trabajo futuro

Se espera que la primer versión completa de PFI-
RE esté disponible para la comunidad a principios
del 2017. Para ello los siguientes pasos a implemen-
tar son los siguientes:

Implementación del método de la curva de nivel.
Implementación de un modelo meteorológico y
su realimentación con el fuego.

VI. Discusión

En este trabajo se describió PFIRE, un simulador
de propagación de incendios forestales en desarrollo
por el grupo HPC4SE del Departamento de Arqui-
tectura de Computadores y Sistemas Operativos de
la Universidad Autónoma de Barcelona, el cual cuen-
ta con casi 20 años de experiencia en la utilización y
customización de simuladores de incendios.
PFIRE está pensado para ser un simulador multi-

esquema y de fácil paralelización, que a su vez per-
mita el fácil acople de modelos meteorológicos.
A nivel de usuario el valor agregado de PFIRE

radica en la versatilidad y simplicidad de la creación
de los ficheros de entrada sin limitar sus capacidades
de simular casos complejos.
A su vez el grupo HPC4SE publica activamen-

te nuevos métodos para mejorar las predicciones de
las propagaciones de incendios forestales. Contar con
una herramienta propia sobre la cual implementar
nuevos algoritmos, métodos de optimización y reso-
lución resulta invaluable para acelerar los estudios
que se realizan.
PFIRE será de código abierto y estará disponible

para la comunidad a principios de 2017.
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Resumen— Los incendios forestales afectan grave-
mente a la flora y fauna de los bosques causando
anualmente que miles de hectáreas de bosque sean
reducidas a cenizas. Predecir la propagación del in-
cendio es indispensable para que los cuerpos de bom-
beros puedan actuar con mayor fiabilidad y rapidez.
Para eso se necesitan simuladores capaces de prede-
cir el incendio lo más fiable y rápido posible. Actual-
mente, los dos principales simuladores de incendios
forestales son FARSITE y WRF-SFIRE. Por este mo-
tivo, en este trabajo se presenta una comparativa de
la velocidad de ejecución y de la coherencia en los
resultados desde el punto de vista f́ısico de ambos si-
muladores. Trata de la funcionalidad y resultados que
se obtienen al ejecutar ambos simuladores en casos
sintéticos diseñados para analizar su comportamiento
delante diferentes situaciones concretas.

Palabras clave—Simuladores, Propagación de incen-
dios, FARSITE, WRF-SFIRE.

I. Introducción

LOS incendios forestales son una de las principa-
les causas de destrucción medioambiental. Cual-

quier medida que pueda ayudar a controlar la evo-
lución del fuego es necesaria para ayudar a los bom-
beros a detener su propagación. Por ese motivo se
usan simuladores que propagan el incendio y dan in-
formación valiosa para los cuerpos de bomberos que
aśı pueden atacar con más fiabilidad el incendio.
Actualmente la mayoŕıa de los simuladores de in-

cendios calculan la propagación del incendio a partir
del modelo semiemṕırico de Rothermel [1] en el cual:

R = R0(�n+ �φw + �φs) (1)

donde R0 es la velocidad de propagación sin viento
ni pendiente, �n es la dirección normal al peŕımetro
del incendio, �φw es el factor de viento y �φs el factor
de pendiente.
El modelo de Rothermel requiere conocer la ele-

vación del terreno (para obtener �φs), la meteoroloǵıa

local (para obtener �φw) y las propiedades de combus-
tión de la vegetación (para obtener R0) en el dominio
donde se propaga el incendio. Al largo de los años se
han propuesto diferentes estrategias para propagar
el frente del incendio a partir del modelo puntual
anterior.
En este art́ıculo se propone analizar dos de los si-

muladores más usados y estudiados dentro de la co-
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mas Operativos, Univ. Autónoma de Barcelona, e-mail:
angel.farguell@uab.cat.
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munidad, FARSITE [2] y WRF-SFIRE [3]. Ambos
simuladores usan el modelo de Rothermel pero tie-
nen diferencias muy notorias.

FARSITE es un simulador que resuelve el mode-
lo de Rothermel y expande el peŕımetro a partir del
principio de propagación de ondas de Huygens [2].
También ha sido mejorado incluyendo modelos de
Spotting [4], consumo de combustible fuera del fren-
te [5], [6], humedad del combustible [7], inicio de fue-
go de copas [8] y propagación de fuego de copas [9].
Además, permite incorporar información topográfica
y meteorológica (viento, precipitaciones, humedad,
temperatura). No obstante, no contempla variaciones
del campo de viento por irregularidades del terreno
o debidas al mismo incendio. Para mejorar el campo
de viento se usa WindNinja [10] el cual utiliza con-
servación de la masa para considerar las variaciones
producidas por la orograf́ıa. A pesar de todas estas
limitaciones y de las que se verán más adelante, FAR-
SITE es muy usado y los resultados que genera son
aceptables dentro de ciertos márgenes.

Por otro lado, WRF-SFIRE es un simulador que
acopla un modelo meteorológico (WRF-ARW [11])
y uno que propaga el incendio a partir de resolver
el modelo de Rothermel y expande el peŕımetro a
partir del método de la curva de nivel (SFIRE). En
cada paso de tiempo del simulador WRF, se propaga
el incendio y a continuación, se recalcula la meteoro-
loǵıa a partir de los flujos de calor que transmite el
fuego a la atmósfera. Para conseguirlo, es necesario
el uso de una malla meteorológica y dentro de esta,
una malla más fina en la cuál se calcule la propaga-
ción del incendio. De esta forma, el simulador WRF-
SFIRE adopta un realismo que no posee FARSITE
ya que en WRF-SFIRE el fuego afecta a la meteoro-
loǵıa y la meteoroloǵıa afecta al fuego. No obstante,
WRF-SFIRE genera los cálculos para todos los pun-
tos de la malla y esto hace muy costosa la obtención
de resultados a alta resolución. Además, al usar el
método de la curva de nivel en el cual se requiere
resolver numéricamente ecuaciones en derivadas par-
ciales, según el paso de tiempo y la resolución de la
malla que se use, aparecen problemas de estabilidad
que conllevan a la no convergencia del modelo.

Este trabajo empieza analizando las diferencias
más significativas entre FARSITE y WRF-SFIRE
(sección II). A continuación, en la sección III, se ex-
plican los diferentes experimentos, desde su diseño
hasta el resultado que se espera en cada uno. En la
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sección IV se podrán apreciar los resultados obte-
nidos y analizar su significado. Para dar paso a la
sección IV, en la que se resumirán las observaciones
encontradas. Finalmente, se expondrán los trabajos
futuros en la sección .

II. Diferencias significativas entre

FARSITE y WRF-SFIRE

A. Método de propagación del frente

Tal y como se ha podido ver, FARSITE y WRF-
SFIRE usan diferentes métodos de propagación del
frente del incendio. En el caso de FARSITE, se usa
el principio de propagación de ondas de Huygens. La
idea es propagar el incendio en forma de ondas eĺıpti-
cas donde el foco de cada elipse sea un punto de la
frontera y el extremo opuesto de la elipse sea el punto
del nuevo peŕımetro expandido (figura 1a). De esta
manera, se expanden todos los puntos y se genera un
nuevo peŕımetro usando información proveniente del
modelo de la sección I (Ecuación 1), donde se usa in-
formación que proviene de la vegetación, del viento
y de la pendiente.

Este método solo procesa los puntos que están en
la frontera y hace que el cómputo sea mucho más
ligero que en el caso de WRF-SFIRE. No obstante, a
medida que se expande el peŕımetro, se añaden dos
complicaciones:

Se puede incrementar la distancia entre los pun-
tos del frente y por este motivo, se debe discreti-
zar el peŕımetro generando nuevos puntos (para
mantener una resolución mı́nima en la frontera).
Por eso, en casos en los que el fuego es muy gran-
de se incrementa el tiempo de resolución consi-
derablemente.
Se generan cruzamientos entre los nuevos pun-
tos surgidos de la expansión del peŕımetro (fi-
gura 1b). Estos cruzamientos deben resolverse
con reordenaciones para mantener la coheren-
cia espacial de los puntos ya que en FARSITE,
el peŕımetro esta formado por una sucesión de
puntos conectados entre śı. Se requiere ejecu-
tar algoritmos para solventar el problema de los
cruzamientos. En el caso de FARSITE, se usa
un algoritmo diseñado por Richards [12] que so-
luciona peŕımetros muy complejos pero es muy
costoso (algoritmo de orden N2 donde N es el
número de puntos en el frente que acaba signifi-
cando un 60% del tiempo de ejecución del pro-
grama [13]). Aunque se han probado diferentes
técnicas de paralelización en [13], el programa
no escala al aumentar los recursos.

En el caso de WRF-SFIRE, se usa el método de
la curva de nivel para propagar el peŕımetro del in-
cendio. En este método, se define la región quemada
usando una función de nivel ψ = ψ(�x, t) y según si:











ψ(�x, t) ≤ 0 Área quemada

ψ(�x, t) = 0 Frontera del fuego

ψ(�x, t) > 0 Área sin fuego

(2)

Esta función de nivel evoluciona a partir de la
ecuación en derivadas parciales:

∂ψ

∂t
+R||∇ψ|| = 0 (3)

donde R es la velocidad de propagación del incen-
dio resuelto en la ecuación 1. La ecuación es resuel-
ta numéricamente en WRF-SFIRE usando diferen-
tes métodos de integración numérica en tiempo y
en espacio (explicados en [3]). Por lo tanto, al ser
la resolución numérica de una ecuación en derivadas
parciales tiene una primera limitación de elegir ade-
cuadamente la resolución espacial y temporal acorde
al método de integración numérico usado. Además,
tiene la complicación añadida de tener que hacer to-
dos los cálculos en cada paso de tiempo (según que
resolución espacial con pasos de tiempo muy bajos)
en todos los puntos de la malla definida dentro del
dominio. Por lo tanto, WRF-SFIRE se vuelve más
costoso cuanto más grande es el terreno y cuanta más
resolución espacial queramos en él. Estas limitaciones
hacen que hoy en d́ıa no se haya conseguido ejecu-
tar el simulador para realizar una predicción sobre
un incendio en el momento de su detección, inclu-
so usando programación en paralelo h́ıbrida de MPI
y OpenMP (disponible para el caso real). Además,
se podrá observar en la sección IV que en el caso
de FARSITE, los peŕımetros son más suaves que en
WRF-SFIRE. Este hecho es debido a que en WRF-
SFIRE los peŕımetros se generan a partir de observar
en cada punto el valor de la curva de nivel ψ(�x, t). Si
tiene un valor menor o igual a 0, tal y como acabamos
de ver, la celda que contiene este punto está quemada
y de esta forma se generan peŕımetros escalonados.
Contrariamente, FARSITE expande los puntos del
peŕımetro y por este motivo genera peŕımetros más
suaves.

B. Uso de la meteoroloǵıa

Una de las diferencias más notorias entre los si-
muladores mencionados es el tratamiento que reali-
zan de la información meteorológica. En el caso de
FARSITE, esta información es estática para un de-
terminado peŕıodo de tiempo sin que exista una reali-
mentación entre el fuego y las condiciones atmosféri-
cas. Es decir, la propagación del fuego no afecta a
la modelización de la atmósfera y aśı el propio in-
cendio no determina el porvenir de sus condiciones
meteorológicas. En la figura 2a se puede observar un
esquema del uso de la meteoroloǵıa en el caso de
FARSITE.

En cambio WRF-SFIRE considera condiciones ini-
ciales y a partir de las mismas ejecuta un modelo me-
teorológico considerando que los flujos de calor gene-
rados por el fuego afectan las condiciones atmosféri-
cas y viceversa[3]. Con este cambio, se gana realismo
y se consigue reproducir las dependencias reales en-
tre el estado del fuego y el estado de la atmósfera. Se
puede observar el uso de la meteoroloǵıa en WRF-
SFIRE en la figura 2b.
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(a) Ejemplo de expansión sin problemas de un peŕımetro. (b) Ejemplo con dos cruzamiento aún sin resolver.

Fig. 1: Método de expansión de peŕımetros de Huygens.

(a) Uso de la meteoroloǵıa en FARSITE. (b) Uso de la meteoroloǵıa en WRF-SFIRE.

Fig. 2: Diferencias entre los distintos usos de la meteoroloǵıa en ambos simuladores.

C. Datos de salida

Finalmente, las diferencias existentes entre los da-
tos de salida de ambos simuladores. En el caso de
FARSITE, la información de la propagación del in-
cendio al venir dada por puntos enlazados viene en
shapefiles. También genera rasters que contienen in-
formación diversa relacionada con el fuego. Por otro
lado, en el caso de WRF-SFIRE, se puede elegir pa-
ra ser en NetCDF (por defecto), en GRIB 1 o en
GRIB 2. Se usan este tipo de ficheros de salida por-
que se requiere guardar muchas variables de muchas
dimensiones diferentes y a muchos niveles de altitud
diferentes. Esto permite visualizaciones en las que se
pueden observar muchas otras variables además de
la área incendiada.

III. Experimentos

En esta sección se pretende ilustrar los 6 casos
ideales que han sido diseñados para comparar los si-
muladores FARSITE y WRF-SFIRE. La idea princi-
pal era diseñar casos que fueran diversos, se pudieran
ejecutar de la forma más similar posible y fueran in-
teresantes de observar.

En primer lugar, se requiere decidir los parámetros
que van a afectar a todos los casos. Por eso se decidió:

Tiempo de simulación: 10 horas. Tiempo su-
ficiente para poder visualizar las diferentes ten-
dencias de cada simulador.
Dominio: Cuadrado de 30x30 km.
Vegetación: Vegetación homogénea del tipo 3
en los 13 modelos de Rothermel. Esto equivale
a hierba larga de casi 1 metro de altitud.
Resolución de la malla: Una resolución de 40
metros en la malla de fuego del modelo WRF-

SFIRE que seŕıa el equivalente a la resolución
de los datos de entrada de FARSITE. En la ma-
lla meteorológica, se pone una resolución de 600
metros (sino tendŕıamos que poner un paso de
tiempo demasiado pequeño). Además, en el caso
de FARSITE, también se elige:
1. Resolución del peŕımetro: 15 m.
2. Resolución de distancia (distancia máxima an-

tes de volver a buscar información al raster):
30 m.

Condiciones de contorno: Usando WRF-
SFIRE, se requiere elegir una condición de con-
torno. En un caso ideal se recomienda usar la
condición de contorno Open Boundary Condi-
tions en las cuatro caras del dominio.
Variables meteorológicas fijas: Para todos
los casos se pone una temperatura inicial cons-
tante de 15 oC.

Aśı se construyeron los diferentes casos modifican-
do el terreno, el viento y el punto de ignición como
se muestra en la tabla I. Se puede apreciar que en los
casos 1 y 2, se tiene un terreno plano, sin y con vien-
to de noreste de 15 km/h y con el punto de ignición
en el centro del dominio (desde el vértice izquierdo
inferior, el punto (15,15) km). En los casos 3 y 4 se
utiliza una montaña de 2000 m de altitud y 10000
m de diámetro (figura 3a), sin y con el mismo viento
y con el punto de ignición un poco desviado hacia
el nordeste ((15.5,15.5) km). En los casos 5 y 6 se
utiliza una pendiente de oeste a este que va de 0 a
2000 metros de altitud (figura 3b), nuevamente sin
y con el mismo viento y el punto de ignición situado
en (12,15) km y (12,22) km respectivamente. Final-
mente, se procesan los datos del campo de viento
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usando WindNinja y se aplican al caso 4. No se apli-
ca a ningún otro caso porque usando WindNinja, el
campo de viento no se modifica en el caso del plano
y se modifica levemente en el caso de la pendiente
sin afectar la propagación del incendio. Es decir, en
los casos del plano y de la pendiente, la diferencia en
los resultados no es significativa.

Para inicializar WRF-SFIRE, se usa un sondaje
real del viento a diferentes niveles verticales. Como
FARSITE requiere como dato de entrada el viento a
10 metros, se hace un promedio de los primeros nive-
les para tener las condiciones iniciales lo más simila-
res posibles en ambos simuladores. Aśı la velocidad
del viento acaba siendo de 26 km/h y la dirección
proviene del nordeste.

A continuación, se discute el resultado esperado
para cada caso:

Caso 1: Al ser una superficie plana y sin viento,
se espera obtener circunferencias concéntricas.
Caso 2: Se espera obtener elipses bajando del
centro hacia el sudoeste del mapa (viento del
nordeste de 26 km/h).
Caso 3: En este caso es más dif́ıcil decir qué
tendŕıa que pasar al tener la montaña de la fi-
gura 3a. No obstante, el fuego debeŕıa ir hacia
la pendiente y subir la montaña. Pero a medi-
da que se va aproximando a la cima, el incendio
debeŕıa bajar su velocidad y le debeŕıa costar
bajar la pendiente.
Caso 4: Se tiene el caso 3 pero incluyendo viento
a favor de la pendiente. Por lo tanto, es impor-
tante distinguir entre lo que se espera que pase
en cada simulador. En el caso de FARSITE, co-
mo solo usa la información del terreno y de la
meteoroloǵıa de forma independiente y el viento
en este caso va a favor de la pendiente, se espera
que sea similar al caso anterior pero propagando
con mayor velocidad. Por lo contrario, en el si-
mulador WRF-SFIRE se espera que el incendio
avance rodeando la montaña a causa de la mo-
delización atmosférica que depende del terreno
y de los flujos de calor del fuego. Finalmente, se
ejecuta el mismo caso pero procesando antes los
campos de viento usando WindNinja. Los resul-
tados de FARSITE debeŕıan mejorar obteniendo
un comportamiento del fuego más real. Sin em-
bargo, hay que recordar que el fuego no modifica
las condiciones atmosféricas.
Caso 5: En este caso, se tiene una pendiente y
sin viento. Por lo tanto, el fuego debeŕıa escalar
la pendiente.
Caso 6: Se añade viento al caso de la pendiente
y se debeŕıa ver una lucha entre la pendiente y
el viento. No obstante, debeŕıa ganar el viento
ya que es violento (26 km/h) y la pendiente no
es excesivamente brusca (2000 m de altitud en
15000 m de largo).

Además, se espera más recorrido y más irregularidad
en los peŕımetros usando WRF-SFIRE para todos
los casos ya que el fuego genera flujos de calor que

pueden modificar la propagación del propio incendio.

IV. Resultados

En este apartado, se verán los resultados obtenidos
en cada caso diseñado (resumidos en la tabla I). En
todos los gráficos que contengan altitudes diferentes
de 0 m, se podrá visualizar la altitud del terreno (el
fondo). Además, en cada gráfico, aparecen 4 conjun-
tos de peŕımetros con representaciones en escala de
grises diferentes. En el caso del color negro punteado,
representa los diferentes peŕımetros cada 30 minutos
de FARSITE con factor de propagación 1. El factor
de propagación de FARSITE es un factor de ajuste
que se usa para incrementar o decrementar la capa-
cidad de propagación del incendio. De esta forma,
aumentando el factor de propagación, FARSITE si-
mula la propagación del incendio con una mayor ve-
locidad de propagación. De color negro y gris liso,
el mismo caso anterior pero con factor de propaga-
ción 2 y 3 respectivamente (FARSITE 2 y FARSITE
3). Finalmente, rayado de color gris y blanco, se re-
presentan los diferentes peŕımetros cada 20 minutos
de WRF-SFIRE. En todos los gráficos, se ampĺıa el
dominio en la zona que permita observar mejor la
diferencia existente entre los diferentes conjuntos de
peŕımetros.

A. Caso 1: Flat

En este caso, la altitud es siempre 0 m y no se
tiene viento inicial. Es decir, tal y como se puede
observar en la figura 5, los peŕımetros son circunfe-
rencias concéntricas con centro el punto de ignición.
Se puede ver también, que WRF-SFIRE quema más
rápido que FARSITE con factor de propagación 1.
En lugar de eso, FARSITE con factor de propaga-
ción 2, quema más que WRF-SFIRE. Por lo tanto,
calculando el factor de propagación exacto para que
FARSITE quemara de la misma forma que WRF-
SFIRE, sale un factor de propagación de 1.7. Esta
mayor propagación tiene sentido desde el punto de
vista de que el propio fuego genera una meteoroloǵıa
que propicia una mayor velocidad de propagación.

B. Caso 2: Flat wind

El caso 2 es como el caso 1, pero añadiendo vien-
to de nordeste de 26 km/h. En la figura 6, se pue-
de observar como afecta el viento en todos los casos
comparando los resultados con la figura 5. En este
caso, se puede observar que WRF-SFIRE, expande
el peŕımetro con elipses mucho más cerradas y de-
formadas que FARSITE. Es decir, el viento hace que
el fuego avance hacia delante y también provoca que
se expanda menos hacia los lados. Esto causa una
diferencia notoria entre FARSITE y WRF-SFIRE.
Además, se puede calcular que para que FARSITE
queme igual de rápido que WRF-SFIRE, se necesi-
taŕıa un factor de propagación de 2.9.

C. Caso 3: Hill

El caso 3 contiene una montaña de 2000 m y 10000
m de diámetro situada en el medio del dominio. Se
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(a) Visualización 3D de la montaña. (b) Visualización 3D de la pendiente.

Fig. 3: Visualización 3D de los terrenos usados en las simulaciones.

TABLA I: Resumen de los experimentos realizados con ambos simuladores.

Casos Punto de ignición Terreno Viento

1 (15000,15000) Plano Sin viento
2 (15000,15000) Plano N-E de 26 km/h
3 (15500,15500) Montaña Sin viento
4 (15500,15500) Montaña N-E de 26 km/h
5 (12000,15000) Pendiente Sin viento
6 (12000,22000) Pendiente N-E de 26 km/h

Fig. 4: Resultado del caso 4 usando FARSITE con
factor de propagación 1, 2 y 3 y WRF-SFIRE.

empieza con un punto de ignición situado un po-
co desviado del punto central en dirección noreste
((15.5,15.5) km). Los resultados de la figura 7 mues-
tran que WRF-SFIRE se expande en forma de elipses
subiendo la montaña hasta sobrepasarla. En el caso
de FARSITE, al acercarse a la cima, la velocidad
de propagación disminuye. Incluso subiendo hasta 3
el factor de propagación, en sentido sudoeste WRF-
SFIRE llega más lejos que FARSITE. En contraposi-
ción, en sentido noreste, FARSITE necesitar un fac-
tor de 2 para tener una velocidad de propagación
similar al WRF-SFIRE. De todas formas, los resul-
tados indican diferencias significativas en la resolu-
ción de la pendiente de una montaña. En este caso,
se puede observar lo importante que es realimentar
la meteoroloǵıa a partir de los resultados del fuego
ya que se puede apreciar que el efecto de la mon-
taña en el fuego es mucho más real en WRF-SFIRE

Fig. 5: Resultado del caso 1 usando FARSITE con
factor de propagación 1, 2 y 3 y WRF-SFIRE.

por el hecho de que ejecuta un modelo meteorológico
(WRF) el cual modeliza la atmósfera a partir de las
condiciones iniciales.

D. Caso 4: Hill wind

El caso 4 añade al caso 3 el mismo viento visto
anteriormente (figura 8). Este efecto del viento hace
que FARSITE queme más hacia el sudoeste de lo que
se hab́ıa podido ver en el caso 3. Además, comparan-
do ambos casos, se puede observar que con viento se
quema más que sin viento (tiene sentido por el hecho
de tener viento a favor de la pendiente). No obstan-
te, FARSITE y WRF-SFIRE se propagan alrededor
de la montaña en direcciones distintas. En el caso de
FARSITE, ataca con más velocidad hacia el este y
en el caso de WRF-SFIRE, ataca más hacia el oeste.
Aśı que se puede observar como cada simulador co-
ge diferentes sentidos. Es una diferencia significativa
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Fig. 6: Resultado del caso 2 usando FARSITE con
factor de propagación 1, 2 y 3 y WRF-SFIRE.

Fig. 7: Resultado del caso 3 usando FARSITE con
factor de propagación 1, 2 y 3 y WRF-SFIRE.

pero vista la complejidad de propagar un incendio
encima de una montaña con un viento a favor de
la pendiente de la montaña, poniendo un factor de
propagación entre 2 y 3, ambos simuladores pueden
parecerse bastante. Finalmente, se ejecuta el mismo
caso pero añadiendo el campo de viento procesado
por WindNinja. En la figura 9 se muestra el resulta-
do de esta propagación en donde se puede observar
un mayor avance del frente de incendio. Es decir,
los peŕımetros se acercan más al resultado de WRF-
SFIRE usando WindNinja en FARSITE sin embargo
el fuego no rodea la montaña de la misma forma que
WRF-SFIRE.

E. Caso 5: Slope

En este caso 5, se tiene una pendiente de oeste a
este que va de 0 a 2000 m y un punto de ignición en el
(12,15) km. Los resultados de la figura 10 muestran
que es, en diferencia, el caso que conlleva menos simi-
litud entre FARSITE y WRF-SFIRE. Queda eviden-
te que en el caso de FARSITE, la pendiente casi no
afecta a la propagación del incendio. Contrariamente,
en el caso de WRF-SFIRE, la pendiente afecta mu-
cho a la propagación del incendio hasta al punto de
dejar de generar elipses y propagarse con mucha ve-
locidad en dirección y. Parece ser un comportamiento
sorprendente en ambos casos. En el caso de FARSI-

Fig. 8: Resultado del caso 4 usando FARSITE con
factor de propagación 1, 2 y 3 y WRF-SFIRE.

Fig. 9: Resultado del caso 4 usando FARSITE con
factor de propagación 1 sin y con campo de viento
procesado por WindNinja y WRF-SFIRE.

TE, uno esperaŕıa que le afectara más la pendiente
y en el caso de WRF-SFIRE, uno pod́ıa pensar que
saldŕıan elipses subiendo cada vez más. Pero se pue-
de ver que el propio incendio genera un viento lateral
que causa este patrón de propagación. En este caso,
ni subiendo a 3 el factor de propagación no se gana
igualdad por el hecho de que el comportamiento de
propagación es muy diferente.

F. Caso 6: Slope wind

Finalmente, el caso 6 es el caso 5 pero añadiendo
el mismo viento visto anteriormente y poniendo el
punto de ignición más hacia el norte. En la figura 11
se puede observar la misma conclusión que en el caso
5. Es decir, que la pendiente no afecta casi al FARSI-
TE y contrariamente, afecta mucho al WRF-SFIRE.
Además, se puede ver que WRF-SFIRE quema mu-
cho más terreno que FARSITE incluso usando un
factor de propagación de 3. También se puede obser-
var de forma parecida a los otros casos que FARSITE
quema más terreno en dirección contraria al vien-
to que WRF-SFIRE. Resumiendo, se puede ver que
hay mucha diferencia en la dirección de propagación
(WRF-SFIRE siempre tiene tendencia a subir la pen-
diente) y la velocidad de propagación (WRF-SFIRE
llega a la frontera del dominio por la acción del viento
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Fig. 10: Resultado del caso 5 usando FARSITE con
factor de propagación 1, 2 y 3 y WRF-SFIRE.

generado por el propio fuego) y por eso al final am-
bos simuladores generan peŕımetros muy diferentes.
En este caso, al igual que el anterior, WRF-SFIRE
tiene un comportamiento f́ısicamente más real.

Fig. 11: Resultado del caso 6 usando FARSITE con
factor de propagación 1, 2 y 3 y WRF-SFIRE.

G. Tiempos de ejecución

Además de analizar los resultados, también es in-
teresante estudiar los tiempos de ejecución en ambos
simuladores. En la tabla II se pueden observar los
tiempos de ejecución de cada caso para cada simu-
lador y aśı poder interpretar las grandes diferencias
existentes entre ellos. Las diferencias entre FARSI-
TE, FARSITE 2 y FARSITE 3, son causadas por te-
ner que aumentar el número de puntos del peŕımetro
para mantener la resolución. Al tener un algoritmo de
resolución de cruzamientos costoso[12], si se aumen-
tan los puntos, el tiempo de ejecución en FARSITE
aumenta significativamente. Aśı, se puede observar
que los casos en los que el fuego acaba ocupando ma-
yor espacio son los casos en los que FARSITE tarda
más tiempo. Cuando se usa WindNinja, al tiempo de
ejecución del simulador se le debe agregar el tiempo
de generación del campo de viento (2 min y 14s para
una grilla de 750x750). Con el campo de viento pro-
veniente de WindNinja, el tiempo de ejecución del
FARSITE aumenta considerablemente.

En el caso de WRF-SFIRE, se espera que los tiem-
pos de ejecución, al tener dominios y mallas iguales,
no vaŕıen demasiado entre los diferentes casos ya que
siempre se calcula lo mismo para todos los puntos
de la malla independientemente del terreno, viento
o punto de ignición. Se puede observar que en todos
los casos el tiempo de ejecución está alrededor de 4
horas.

Cabe comentar que se han ejecutado tanto FAR-
SITE como WRF-SFIRE en serie y por lo tanto, es-
tos tiempos de ejecución se podŕıan llegar a mejo-
rar usando computación de altas prestaciones. Por
lo tanto, en todos los casos, se analizan ambos simu-
ladores de forma serial.

V. Discusión

En este art́ıculo, se han podido observar las dife-
rencias más significativas entre FARSITE y WRF-
SFIRE. De esta manera, se puede concluir que FAR-
SITE tiene una velocidad de propagación menor a la
que posee WRF-SFIRE por el acoplamiento meteoro-
loǵıa-combustión que posee WRF-SFIRE. Este aco-
plamiento genera una meteoroloǵıa propia que causa
una mayor propagación del incendio. Además, en el
caso de FARSITE, la propagación de los peŕımetros
es eĺıptica a diferencia de los peŕımetros irregulares
que genera WRF-SFIRE. FARSITE contiene un fac-
tor de propagación para poder incrementar o decre-
mentar esa propagación, no obstante no existen re-
glas definidas por las cuales dada una situación con-
creta, pueda determinarse un factor de propagación.
Además, en el caso de FARSITE, la pendiente afecta
muy ligeramente a la propagación del fuego. En con-
traposición, en el caso de WRF-SFIRE la pendiente
llega a competir con un viento de 26 km/h. No obs-
tante, en la figura 7 se puede observar que el hecho
de que el fuego baje la pendiente no retrasa el avance
del incendio. Esto es debido al viento generado por
el fuego que va en dirección descendiente a la mon-
taña y que ayuda a que el fuego avance. También
se observó que al utilizar un generador de campo
de viento como WindNinja se mejoran los resulta-
dos obtenidos con FARSITE pero los mismos aún se
apartan considerablemente de aquellos obtenidos con
WRF-SFIRE.

Se puede concluir que WRF-SFIRE genera resul-
tados que se acercan más al comportamiento f́ısico
esperado en todos los casos. Sin embargo esto debe
determinarse posteriormente utilizando un incendio
real como punto de referencia. No obstante, el tiempo
de ejecución aumenta considerablemente y, si se qui-
siera más resolución, se debeŕıa bajar el paso de tiem-
po (para obtener convergencia a causa de los métodos
de integración numérica usados) que aún aumentaŕıa
mucho más el tiempo de ejecución. En este sentido,
FARSITE consigue resultados con un tiempo de eje-
cución más corto y aśı permite una mayor resolución
con facilidad.
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TABLA II: Tiempos de ejecución de los 6 casos ideales en FARSITE y en WRF-SFIRE.

Simulador Flat Flat wind Hill Hill wind Slope Slope wind
FARSITE 1 s 44 s 2 s 6 s 7 s 2 min 59 s

FARSITE 2 4 s 5 min 13 s 9 s 27 s 25 s 19 min 23 s
FARSITE 3 10 s 17 min 13 s 33 s 77 s 63 s 40 min 39 s

WN + FARSITE - - - 2 min 14 s + 3 min 30 s - -
WRF-SFIRE 3 h 55 min 3 h 50 min 3 h 53 min 3 h 54 min 3 h 57 min 3 h 48 min
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Algoritmo de pre-análisis para la estimación de
movimiento en HEVC

Gabriel Cebrián-Márquez1, José Luis Mart́ınez1, Pedro Cuenca1

Resumen—La creciente demanda de contenido mul-

timedia de alta calidad y la llegada del formato Ul-

tra High Definition (UHD) ha motivado el desarrollo

del estándar High Efficiency Video Coding (HEVC),

el cual es capaz de superar a estándares previos en

un 50% en términos de eficiencia de codificación.

Esta mejora, sin embargo, conlleva una alta comple-

jidad computacional del codificador, lo cual hace que

sea necesario adoptar algoritmos rápidos para con-

seguir la codificación en tiempo real. En este sentido,

este art́ıculo propone un algoritmo de pre-análisis

diseñado para proveer información de codificación a

la etapa de estimación de movimiento del codificador.

Este algoritmo, en cuyo diseño se han tenido en con-

sideración las particularidades del estándar, hace uso

de la información estimada para reducir el número de

cuadros de referencia, aśı como el tamaño del área de

búsqueda. Como resultado, la evaluación experimen-

tal del algoritmo muestra que es capaz de reducir el

tiempo de codificación en un 16.10% sin derivar en

pérdidas apreciables de eficiencia de codificación.

Palabras clave— HEVC, H.265, pre-análisis, esti-

mación de movimiento

I. Introducción

DURANTE más de una década, el estándar de
codificación de v́ıdeo H.264/Advanced Video

Coding (AVC) [1] ha sido el más ampliamente uti-
lizado en todo tipo de escenarios y aplicaciones mul-
timedia. Sin embargo, las continuas demandas del
mercado por una mayor calidad de experiencia junto
con la llegada de nuevos formatos y resoluciones
como Ultra High Definition (UHD) motivaron el de-
sarrollo del estándar High Efficiency Video Coding
(HEVC) [2]. Diseñado y establecido por la Joint
Collaborative Team on Video Coding (JCT-VC) a
principios del año 2013, este estándar es capaz de al-
canzar hasta el doble de eficiencia de codificación que
su predecesor, H.264/AVC. No obstante, esta mejora
viene acompañada de un elevado incremento de la
complejidad computacional de la codificación que es
necesario acometer [3].

Con el objetivo de reducir el tiempo de codifi-
cación, HEVC define algunas herramientas a alto
nivel como Tiles o Wavefronts, permitiendo con
ello la paralelización del codificador desde el propio
estándar. Sin embargo, estas herramientas suelen ser
a menudo insuficientes para alcanzar el tiempo real
en la codificación. Por ello, resulta esencial encon-
trar v́ıas complementarias de aceleración del codifi-
cador de HEVC, no sólo desde el punto de vista del
paralelismo, sino también algoŕıtmico, reduciendo la

1Grupo de Redes y Arquitecturas de Altas Presta-
ciones (RAAP). Instituto de Investigación en Informática
de Albacete (I3A). Universidad de Castilla-La Mancha.
Albacete, España. E-mail: Gabriel.Cebrian@uclm.es,
JoseLuis.Martinez@uclm.es, Pedro.Cuenca@uclm.es
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Fig. 1. Perfil de tiempos para la secuencia Kimono
(1920×1080) bajo la configuración Random Access

cantidad de trabajo secuencial que cada hilo habŕıa
de ejecutar.

La Figura 1 muestra el perfil de tiempos obtenido
a partir del codificador base de HEVC para la se-
cuencia Kimono (1920×1080), usando la configu-
ración Random Access y estableciendo el valor del
parámetro de cuantización (QP) a 32. Como puede
observarse, más de la mitad del tiempo total de
codificación se dedica al algoritmo de estimación de
movimiento (ME), convirtiéndose en la operación
más costosa de todo el codificador. El 44.53%
restante del tiempo se dedica al resto de módulos de
codificación (etiquetado en el gráfico como “Otros”),
incluyendo los procesos de predicción tipo intra,
transformada, cuantización, codificación de entroṕıa
y los filtros in-loop. Esta notable complejidad del
módulo de estimación de movimiento viene justifi-
cada por la gran cantidad de operaciones de carácter
repetitivo que el codificador ha de realizar sobre las
mismas muestras de la imagen, pero con diferentes
particiones de bloque, es decir, distintos Prediction
Units (PU) para el mismo Coding Tree Unit (CTU).

Por su parte, es claro que algunas aplicaciones mul-
timedia requieren codificadores en tiempo real, tales
como aquellas destinadas a la transmisión de con-
tenidos en vivo. Por esta razón, este tipo de codifi-
cadores suelen implementar algoritmos que propor-
cionan soporte al proceso de codificación. En con-
creto, la mayor parte de estos codificadores imple-
mentan los denominados algoritmos de pre-análisis,
los cuales son capaces de proveer al codificador in-
formación preliminar en relación a la secuencia de
entrada, la cual puede usarse en el proceso de codifi-
cación con diversas finalidades como reducir el pro-
ceso de codificación u optimizar el patrón de codi-
ficación. En este art́ıculo, proponemos una técnica
de reducción de la complejidad computacional del
módulo ME basada en una etapa de pre-análisis, te-
niendo en cuenta que se trata de aquel módulo cuyas
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operaciones suponen el mayor tiempo de cómputo
para el codificador. Con este objetivo en mente, esta
etapa de pre-análisis se ocupa de realizar una esti-
mación rápida de movimiento para calcular la infor-
mación que más tarde es usada en el módulo ME del
codificador para reducir el número de cuadros de re-
ferencia empleados y el tamaño del área de búsqueda.
Como resultado, el tiempo de codificación se ve no-
tablemente reducido, suponiendo un impacto ape-
nas apreciable en la eficiencia de codificación. Ha
de tenerse en cuenta, en cualquier caso, que este al-
goritmo también puede ser aplicado a cualquier otro
estándar de codificación que defina esquemas de par-
ticionamiento complejos como HEVC.

El resto del art́ıculo queda organizado de la ma-
nera que se enuncia a continuación. En primer lugar,
la Sección II cubre algunos de los trabajos más rele-
vantes relacionados con la temática. A continuación,
la Sección III describe el algoritmo de pre-análisis
propuesto y su integración con el módulo ME del co-
dificador. La evaluación experimental del algoritmo
se lleva a cabo en la Sección IV, mostrando los co-
rrespondientes resultados en términos de reducción
de tiempo y eficiencia de codificación. Por último,
la Sección V incluye las principales extráıdas de los
resultados, aśı como las posibles ĺıneas de trabajo
futuro.

II. Trabajos relacionados

A pesar de que el estándar define herramientas
de paralelización para dar soporte al multiproce-
samiento, existen numerosos trabajos que tratan de
explotar todav́ıa más el paralelismo de HEVC. En
particular, los autores de [4] analizan el paralelismo
de dichas herramientas y proponen el algoritmo de-
nominado Overlapped Wavefront (OWF), el cual se
trata de una mejora del algoritmo Wavefront Par-
allel Processing (WPP) definido en el estándar, lo-
grando evitar la disminución paralelismo existente
al inicio y al final de un cuadro. De manera al-
ternativa, en [5] se analizan las dependencias exis-
tentes en el módulo ME del codificador, proponiendo
una arquitectura altamente paralela diseñada para
plataformas many-core. Otros trabajos hacen uso
de arquitecturas heterogéneas, especialmente aque-
llas basadas en GPU [6]. Sin embargo, tal y como se
mencionó en la introducción de este art́ıculo, estas
técnicas no son suficiente para superar la compleji-
dad computacional del codificador, siendo todav́ıa
necesario desarrollar algoritmos rápidos de codifi-
cación.

De manera complementaria a los trabajos anterio-
res, existen otros que centran sus esfuerzos en reducir
el tiempo de codificación desde un punto de vista al-
goŕıtmico. El planteamiento seguido por muchos de
ellos es limitar la profundidad del árbol de decisión
con el objetivo de no procesar aquellas particiones
en las cuales es poco probable encontrar una mejor
predicción a la actual [7]. Otros, en cambio, bus-
can reducir la complejidad computacional del módulo
ME. Por ejemplo, los autores de [8] hacen uso de

variables espacio-temporales para reducir el número
de particiones a comprobar. Un estudio de algorit-
mos combinando ambas técnicas puede encontrarse
en [9], donde se presentan resultados de más del 50%
de reducción de tiempo a costa de pequeñas penal-
izaciones en eficiencia de codificación. En lo que se
refiere al algoritmo propuesto en este art́ıculo, ha
de tenerse en cuenta que puede ser utilizado junto
con todos los algoritmos anteriormente mencionados,
dado que sus decisiones se toman a un nivel supe-
rior y, por tanto, todav́ıa han de llevar a cabo la
estimación de movimiento. En consecuencia, podŕıa
llegar a conseguirse mayores aceleraciones.

Con respecto a algoritmos de pre-análisis, merece
la pena mencionar el módulo look-ahead del conocido
codificador de H.264/AVC denominado x264 [10, 11].
Este modulo toma una versión submuestreada de los
cuadros de entrada y los divide en bloques cuadra-
dos de tamaño fijo, calculando sus correspondientes
costes inter e intra. Con esta información, este co-
dificador es capaz de determinar el patrón de codi-
ficación ideal, acelerar algunas operaciones de codi-
ficación o ajustar los parámetros de control de tasa.
Sin embargo, este módulo look-ahead está diseñado a
partir de H.264/AVC, el cual implica muchas menos
opciones de particionamiento que HEVC, y aunque
ha sido asimilado en x265 [12] (la versión de x264
para HEVC), no se ajusta completamente a las
necesidades de este nuevo estándar. Otros trabajos
hacen uso de algoritmos de pre-análisis con el obje-
tivo de, por ejemplo, ajustar el algoritmo de control
de tasa [13] o analizar la textura de la imagen en
codificaciones tipo intra [14]. En ambos casos, dado
que el ámbito de estos trabajos no está relacionado
con la estimación de movimiento, el algoritmo pro-
puesto en este art́ıculo seŕıa totalmente compatible.

III. Estimación de movimiento basada en

una etapa de pre-análisis

El objetivo principal de la técnica propuesta es el
de reducir la complejidad computacional del módulo
ME, el cuál, como ya se ha visto previamente, es
el que más tiempo consume de todo el codificador.
En este sentido, la manera en que se consigue esta
reducción es mediante el cálculo de información pre-
liminar de la secuencia de entrada en la etapa de pre-
análisis, la cual es usada posteriormente en la etapa
de codificación tal y como se muestra en la Figura 2.
Como puede observarse, la etapa de pre-análisis lleva
a cabo una estimación rápida de movimiento, mien-
tras que el módulo ME hace uso de la información
predicha en dicha etapa para limitar el número de
cuadros de referencia y reducir el tamaño del área de
búsqueda. Ambos pasos serán descritos en más de-
talle en las subsecciones que siguen a continuación.

A. Etapa de pre-análisis

La meta de la etapa de pre-análisis es realizar una
estimación del movimiento existente en un cuadro de
manera rápida. Esto se lleva a cabo a través de un
proceso similar a aquél realizado en el módulo ME.
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Fig. 2. Interacción entre la etapa de pre-análisis y el módulo
ME según la técnica propuesta

Este último, sin embargo, supone una gran carga
computacional para el codificador, dado que necesita
comprobar cada posible PU por cada nivel de pro-
fundidad en el árbol de particionamiento. Por este
motivo, esta operación se ha simplificado en la etapa
de pre-análisis mediante el uso de estructuras como
bloques de tamaño fijo [15], lo cual genera como re-
sultado una matriz de vectores de movimiento (MV)
y unos costes estimados por cada cuadro de referen-
cia relativo al cuadro actual. No obstante, diver-
sas pruebas experimentales demostraron que la es-
timación obtenida a través de este patrón fijo no
es del todo precisa dado el amplio rango de posi-
bilidades y tamaños de PU que ofrece el estándar
HEVC. En su lugar, se demostró que realizar la
estimación para todos los posibles tamaños de PU
2N×2N (64×64, 32×32, 16×16 and 8×8) propor-
ciona una información mucho más útil para el co-
dificador, dado que estos bloques pueden adaptarse
a los PU de manera mucho más sencilla y flexible.
Aśı pues, la técnica propuesta divide el cuadro ac-
tual en bloques de todos los tamaños anteriormente
mencionados, y realiza una estimación rápida de
movimiento en cada cuadro de referencia. Por tanto,
el resultado de esta etapa es la estimación de los MVs
y sus costes por cada bloque y cuadro de referencia.

Con tal de obtener el esquema de MVs más fiable
posible, se han tenido en cuenta las siguientes con-
sideraciones:

• El algoritmo de estimación de movimiento es el
mismo que el utilizado en la etapa de codifi-
cación, si bien su precisión se limita únicamente
a muestras enteras, descartando la búsqueda
subṕıxel, ya que tan sólo se pretende realizar
una estimación de los MVs.

• Los MVs vecinos al bloque actual son conside-
rados predictores de la misma manera que el
estándar define Advanced Motion Vector Pre-
diction (AMVP) para el codificador [16].

• Al estimar el movimiento de bloques 8×8, la
búsqueda utiliza un patrón de tamaño 16×16 en

su lugar, dado que se ha observado experimen-
talmente que capturar el contexto del bloque
ofrece mejores estimaciones.

• Se hace uso del siguiente modelo lagrangiano de
Rate-Distortion (R-D):

JMV = DistortionMV + λ ·RateMV (1)

donde JMV representa la función de coste,
DistortionMV es la función de distorsión en
términos de suma de diferencias absolutas
(SAD), λ es el multiplicador de Lagrange para
la ME, y RateMV representa los bits necesarios
para codificar el MV.

B. Etapa de estimación de movimiento

Una vez que la etapa de pre-análisis se ha llevado
a cabo, el módulo ME tiene a su disposición toda
la información de movimiento del cuadro actual. Si
bien esta información puede ser utilizada de muchas
maneras, el propósito de la técnica propuesta es el
de reducir la complejidad computacional de la ME.
En este sentido, los valores estimados serán usados
tanto para reducir el número de cuadros de referencia
comprobados, como para predecir el punto inicial de
la búsqueda.

En primer lugar, resulta necesario determinar
cómo adaptar cada bloque de pre-análisis y su in-
formación estimada con cada PU. Si el PU tiene
un tamaño 2N×2N, entonces existe un bloque de
pre-análisis que se corresponde exactamente con di-
cho PU. Para el resto de tamaños, el PU correspon-
diente puede formarse a partir de los dos bloques de
pre-análisis de menor tamaño que ocupan la misma
porción de la imagen, excepto para el caso de 8×4
y 4×8, en cuyo lugar se emplea el bloque 8×8 co-
rrespondiente, que es el más pequeño calculado en la
etapa de pre-análisis. En caso de que la información
se infiera de dos bloques, se calcula el coste asociado
a ambos MVs, tomando sólo aquel que suponga el
menor coste. En consecuencia, el resultado de este
primer paso para cada PU es un MV y su corres-
pondiente coste de predicción por cada cuadro de
referencia.

Tal y como se anticipó anteriormente, los costes
de predicción estimados permiten al codificador se-
leccionar aquellos cuadros de referencia que debeŕıan
ser comprobados para cada PU. No obstante, esta de-
cisión cobra mayor complejidad cuando se considera
la bipredicción, ya que en este caso se emplean dos
cuadros de referencia en lugar de uno. En este sen-
tido, es estad́ısticamente conocido que los cuadros
de referencia empleados en PUs de tamaños distin-
tos a 2N×2N son generalmente aquellos utilizados en
el PU 2N×2N del mismo nivel de profundidad. Por
este motivo, nuestra propuesta comprueba todos los
cuadros de referencia en PUs de tamaño 2N×2N, de
manera que si el mejor cuadro de referencia predicho
por la etapa de pre-análisis para un bloque que no
sea 2N×2N coincide, se usará únicamente ese cuadro,
omitiendo el resto. En el caso de bipredicción, si el
cuadro de referencia escogido por la etapa de pre-



44

© Ediciones Universidad de Salamanca

gabriel cebrián-márquez, josé luis martínez, pedro cuenca

algoritmo de pre-análisis para la estimación de movimiento en hevc

Actas Jornadas Sarteco 2016, pp. 41-46

TABLA I

Resultados del algoritmo propuesto al seleccionar

cuadros de referencia

Secuencia
BD-rate Reducción de Cuadros ref.

(%) tiempo (%) omitidos (%)

A

Traffic 0.13 9.48 26.81
PeopleOnStreet 0.24 7.17 29.56
NebutaFestival 0.24 5.99 25.91
SteamLocomotive 0.29 7.69 31.37

B

Kimono 0.10 7.28 25.78
ParkScene 0.12 8.19 25.24
Cactus 0.13 9.88 32.27
BasketballDrive 0.18 6.96 27.06
BQTerrace 0.40 8.01 25.40

C

BasketballDrill 0.19 8.87 32.67
BQMall 0.29 8.49 28.11
PartyScene 0.35 7.64 27.37
RaceHorses 0.44 6.86 30.09

D

BasketballPass 0.18 7.43 30.37
BQSquare 0.32 6.63 25.26
BlowingBubbles 0.22 8.82 29.25
RaceHorses 0.36 7.18 29.46

Valores medios 0.25 7.80 28.35

análisis coincide con alguno de los dos utilizados
en el bloque 2N×2N de la misma profundidad, en-
tonces ambos cuadros de referencia son utilizados,
omitiendo el resto. Si en ninguno de los dos casos
los ı́ndices de los cuadros de referencia coinciden, en-
tonces todos ellos se comprueban para ese PU con el
objetivo de prevenir decisiones incorrectas.

A la vez que resulta posible escoger los cuadros
de referencia a comprobar, los MVs predichos en la
etapa de pre-análisis pueden ser utilizados para re-
ducir la complejidad computacional del módulo ME.
Más espećıficamente, los MVs obtenidos de dicha
etapa pueden usarse como punto inicial de búsqueda
en la ME, reduciendo de manera notable el tamaño
del área de búsqueda por defecto de 128×128 a,
por ejemplo, 8×8. En consecuencia, en algoritmo
de búsqueda TZSearch [17] implementado por de-
fecto puede ser reemplazado por otro que realice
una búsqueda de carácter local. En el caso pro-
puesto por este art́ıculo, se ha empleado un patrón de
búsqueda hexagonal modificado capaz de reducir el
numero de operaciones SAD realizadas por el módulo
ME. Además, con el objetivo de asegurar que el MV
estimado es un buen candidato para la búsqueda,
se comprueba si dicho MV es similar a alguno de
los candidatos del algoritmo AMVP del codificador.
Si el MV predicho se encuentra en un radio de 3
ṕıxeles, dicho vector se escoge como punto inicial de
la búsqueda y el candidato AMVP más cercano se
toma como predictor. Si no se encuentra en ese ra-
dio, se calcula los costes de todos estos vectores, es-
cogiendo el punto inicial de búsqueda y el correspon-
diente predictor en función de dichos costes.

IV. Evaluación experimental

Los experimentos han sido llevados a cabo
basándose en el software de referencia HEVC Test
Model (HM-16.6) [18], siguiendo las indicaciones y
las condiciones de codificación provistas por el do-
cumento elaborado por la propia JCT-VC [19]. En

TABLA II

Resultados del algoritmo propuesto al reducir el

área de búsqueda en la etapa ME

Secuencia
BD-rate Reducción de Reducción

(%) tiempo (%) SAD (%)

A

Traffic 0.07 5.02 65.53
PeopleOnStreet 0.04 4.50 86.57
NebutaFestival 0.04 5.13 77.34
SteamLocomotive -0.86 6.42 86.08

B

Kimono 0.04 6.58 81.67
ParkScene 0.07 5.80 71.02
Cactus 0.13 5.16 80.10
BasketballDrive 0.01 7.58 86.68
BQTerrace 0.21 5.06 66.60

C

BasketballDrill -0.06 5.78 83.74
BQMall 0.07 5.19 77.57
PartyScene 0.32 5.66 75.49
RaceHorses 0.53 7.29 89.18

D

BasketballPass -0.02 6.24 85.91
BQSquare 0.37 4.77 59.92
BlowingBubbles 0.16 4.58 67.99
RaceHorses 0.24 6.61 86.42

Valores medios 0.08 5.73 78.11

este sentido, se ha empleado la configuración Ran-
dom Access y los valores de QP 22, 27, 32 y 37. Las
codificaciones se han realizado bajo el perfil Main y
con una profundidad de 8 bits por ṕıxel. El conjunto
de prueba incluye secuencias de clases A a la D con-
forme se clasifican en el documento anteriormente
mencionado, incluyendo las siguientes resoluciones:
2560×1600 (A), 1920×1080 (B), 832×480 (C) y
416×240 (D). El tamaño de área de búsqueda de la
etapa de pre-análisis se ha establecido a 128×128,
que es el equivalente al valor por defecto utilizado en
el módulo ME del codificador de referencia.

La plataforma hardware utilizada para los experi-
mentos se compone de procesadores Intel R� Xeon R�
E5-2630L v3 a una frecuencia de 1.80 GHz, y memo-
ria principal de 16 GB. El codificador ha sido com-
pilado con GCC 4.8.5-4 y ejecutado en CentOS 7
(Linux 3.10.0-327). La tecnoloǵıa Turbo Boost fue
desactivada al inicio de las pruebas para conseguir la
reproducibilidad de los resultados.

Los resultados serán presentados en términos de
reducción de tiempo y Bjøntegaard Delta Rate (BD-
rate). El BD-rate permite medir la eficiencia de codi-
ficación, ya que representa el porcentaje de variación
en la tasa de bits entre dos secuencias que tienen la
misma calidad objetiva [20]. Un valor positivo, por
tanto, implicaŕıa un incremento en la tasa de bits, es
decir, una reducción de la eficiencia de codificación.
Adicionalmente, también se indicará el porcentaje de
cuadros de referencia omitidos y el porcentaje de re-
ducción de operaciones SAD en el módulo ME en los
casos que corresponda.

En primer lugar, la Tabla I muestra los resultados
obtenidos cuando el algoritmo de pre-análisis pro-
puesto predice únicamente qué cuadros de referencia
ha de utilizar el módulo ME. En otras palabras, el
área de búsqueda se mantiene a su tamaño por de-
fecto de 128×128, se emplea el algoritmo TZSearch
y el punto inicial de búsqueda lo decide el codifica-
dor en lugar de la etapa de pre-análisis. Como puede
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TABLA III

Resultados de aplicar las técnicas de selección de cuadros de referencia y reducción del área de búsqueda

Secuencia
BD-rate Reducción de Cuadros de referencia Reducción

(%) tiempo (%) omitidos (%) SAD (%)

A

Traffic 0.19 16.44 27.54 73.31
PeopleOnStreet 0.22 16.39 30.47 90.09
NebutaFestival 0.27 12.73 26.00 82.52
SteamLocomotive -0.54 18.17 32.37 89.72

B

Kimono 0.06 16.96 26.25 85.84
ParkScene 0.16 15.76 25.30 77.18
Cactus 0.29 17.46 32.81 85.48
BasketballDrive 0.23 17.81 27.98 89.89
BQTerrace 0.57 14.81 25.78 73.65

C

BasketballDrill 0.10 17.32 33.36 88.23
BQMall 0.33 16.05 28.39 82.94
PartyScene 0.58 14.72 27.54 80.99
RaceHorses 0.92 17.57 30.95 92.14

D

BasketballPass 0.16 16.75 30.97 89.67
BQSquare 0.70 13.63 25.34 67.84
BlowingBubbles 0.54 14.63 29.30 75.82
RaceHorses 0.62 16.56 29.89 90.04

Valores medios 0.32 16.10 28.84 83.25

observarse, prácticamente el 30% de los cuadros de
referencia son descartados al llevar a cabo la ME en
el codificador, siendo un resultado recurrente en to-
das las secuencias. Como resultado, el tiempo total
de codificación se ve reducido en un 7.80% de media,
afectando a la eficiencia de codificación en tan sólo
un 0.25%.

De manera similar, la Tabla II también muestra los
resultados ofrecidos por el algoritmo de pre-análisis,
pero en esta ocasión sin omitir ningún cuadro de re-
ferencia. En su lugar, los MVs obtenidos en la etapa
de pre-análisis son empleados para reducir el área de
búsqueda tal y como fue descrito en la Sección III-B.
Consecuentemente, para este experimento se emplea
un área de búsqueda de 8×8 ṕıxeles. En este caso,
puede observarse como la reducción de tiempo es algo
más moderada que en el anterior, ya que esta técnica
engloba una parte más reducida del codificador. No
obstante, es capaz de ahorrar el 78.11% de las opera-
ciones SAD realizadas en la búsqueda unipredictiva
de precisión entera del módulo ME, lo que supone
un 5.73% de reducción en el tiempo de codificación.
Por su parte, la eficiencia de codificación tan sólo se
ve afectada en un 0.08%.

Por último, la Tabla III muestra los resultados
obtenidos por el algoritmo de pre-análisis propuesto
al combinar las dos alternativas antes descritas. Al
igual que en el caso anterior, el área de búsqueda
se ha establecido a 8×8 ṕıxeles para el módulo ME.
Los resultados muestran que el número de cuadros
de referencia omitidos es aproximadamente el mismo
que en la Tabla I, lo cual indica que el algoritmo
de selección de cuadros de referencia no se ve afec-
tado por las decisiones del algoritmo de reducción
del área de búsqueda. En relación al número de
operaciones SAD realizadas en el módulo ME, puede
observarse que ha podido ahorrarse más del 80% de
éstas, reduciendo en gran medida el tiempo dedicado
a este paso. Este porcentaje es mayor al mostrado
en la Tabla II debido a la influencia del algoritmo
de selección de cuadros de referencia. Como resul-
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Fig. 3. Perfil de tiempos del codificador de referencia (barra
de la izquierda) comparado con la propuesta (barra de la
derecha

tado de ambos algoritmos, puede observarse que el
tiempo total de codificación puede reducirse en un
16.10% de media a costa de un insignificante incre-
mento de 0.32% en eficiencia de codificación, lo cual
es prácticamente imperceptible en la mayor parte de
los casos. También es importante observar que esta
reducción de tiempo de codificación es superior a la
suma de la reducción de ambas técnicas por sepa-
rado, ya que la información de pre-análisis se calcula
una sola vez para ambas.

Como consecuencia del algoritmo de pre-análisis,
el tiempo de codificación sufre una reestructuración
como la mostrada en la Figura 3. Estos valores de
tiempo han sido extráıdos de los valores medios de
los perfiles de tiempo de todas las secuencias codi-
ficadas y todos los valores de QP. Como puede ob-
servarse, una parte sustancial del tiempo dedicado
al módulo ME se ve reducida. Por un lado, esto
se debe al hecho de que algunos cuadros de refe-
rencia son omitidos. Por otro lado, el número de
operaciones SAD realizadas en la ME unipredictiva
de precisión entera es tan reducido que su fracción



46

© Ediciones Universidad de Salamanca

gabriel cebrián-márquez, josé luis martínez, pedro cuenca

algoritmo de pre-análisis para la estimación de movimiento en hevc

Actas Jornadas Sarteco 2016, pp. 41-46

de tiempo correspondiente apenas se aprecia en la
figura. También puede observarse que, sin embargo,
el tiempo del bloque “ME Otros” se ve incrementado,
ya que es donde se realiza el cálculo de costes y las
decisiones a partir de la información de la etapa de
pre-análisis, aśı como el algoritmo AMVP, que antes
teńıa lugar en “ME Otros (Uni-)” en el codificador
de referencia. La etapa de pre-análisis, a su vez, in-
troduce una pequeña sobrecarga menor al 4% total.
Sin embargo, esto no supone latencia alguna al codi-
ficador, ya que la reducción de tiempo es superior al
tiempo dedicado a esta etapa.

V. Conclusiones y trabajo futuro

La llegada de HEVC ha abierto la puerta a mul-
titud de nuevas aplicaciones y formatos de v́ıdeo
tales como UHD con el objetivo de satisfacer las
demandas de calidad de experiencia del mercado.
Sin embargo, la mejora en eficiencia de codificación
de HEVC ha llevado a su vez a un gran incre-
mento de la complejidad computacional del codifica-
dor. Como consecuencia, los codificadores basados
en este estándar requieren algoritmos rápidos y efi-
cientes para poder alcanzar la codificación en tiempo
real. Por este motivo, este art́ıculo propone un algo-
ritmo de pre-análisis diseñado para extraer la infor-
mación de movimiento de una imagen, la cual es uti-
lizada posteriormente en el módulo ME para reducir
el tiempo de codificación. Por un lado, los costes es-
timados se utilizan para seleccionar los cuadros de
referencia que serán empleados en la búsqueda. Por
otro lado, los MVs predichos permiten realizar una
búsqueda local y reducir el área de referencia corres-
pondiente. Además, este art́ıculo también detalla las
consideraciones que han sido tenidas en cuenta en el
diseño del algoritmo propuesto dadas las particula-
ridades del estándar HEVC.

La evaluación experimental del algoritmo ha
mostrado que pueden llegar a omitirse hasta el 30%
de los cuadros de referencia, y que el número de
operaciones SAD puede verse reducido, a su vez, en
más del 80% en el módulo ME. Como consecuencia,
el tiempo total de codificación puede reducirse un
16.10% con un incremento inapreciable del BD-rate
del 0.32%.

Entre las ĺıneas de trabajo futuro se encuentran
calcular los costes y el modo de predicción intra en
la etapa de pre-análisis para asistir al módulo de
codificación intra. Con ello, seŕıa posible diseñar
un algoritmo de selección de modo inter/intra. Adi-
cionalmente, se podŕıa considerar extender esa ĺınea
a un algoritmo de particionamiento CTU, entre otras
muchas aplicaciones.
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Resumen— Pupil tracking under infrared illumina-

tion is an important tool for many researchers in phys-

iological visual optics and ophthalmology. It is also a

relevant topic for gaze tracking which is used in psy-

chological and medical research, marketing, human-

computer interaction, virtual reality and other areas.

A typical setup can be either a low-cost webcam with

some infrared LEDs or glasses with mounted cameras

and infrared illumination. In this work, we evaluate

and parallelize several pupil tracking algorithms with

the aim of estimating the pupil’s position and size

with high accuracy in order to develop a high-speed

pupil tracking system. To achieve high processing

speed the original non-parallel algorithms have been

parallelized by using CUDA and OpenMP. Graphics

cards are designed to process images at very high fre-

quencies and resolutions, and CUDA enables them to

be used for general purpose computing. Our exper-

imental results show that pupil tracking can be effi-

ciently performed at high speeds with high-resolution

images (up to 530 Hz with images of 1280x1024 pix-

els) using a state-of-the-art GP-GPU.

I. Introduction

Pupil tracking is an important approach to know
key information about the eye and also for support-
ing a lot of different applications on both the research
and commercial arena, specially when used for gaze
tracking. There are many application cases of the
later, being an interesting one the remote control of
computers with the subject’s gaze: it can be used
instead of the mouse, for moving the camera in 3D
virtual reality scenarios. But it is also a powerful tool
for disabled people with reduced movement capabil-
ities who can control a computer with their gaze.
Pupil tracking is very often performed by using in-

frared illumination because it does not perturb the
subject, neither annoys him nor it affects the eye’s
properties since the subject cannot see the infrared
light. In particular, the pupil size does not change
with infrared illumination, which could be useful in
some experiments. Pupil tracking under infrared il-
lumination is commonly used in visual optics experi-
ments and in ophthalmic instruments. In some cases
it is a key component of the system because the ac-
tions that are performed need to be done in the cen-
ter of the pupil, which in turn needs to be calculated
with high accuracy and at a high speed. While for
eye gazing a low precision on the pupil determina-
tion does not affect much the results [1], in some
visual optics applications a low precision can lead to
important errors in the final results.
In this paper we parallelize and evaluate the

aforementioned pupil tracking algorithms in differ-

1Dept. de Ingenieŕıa y Tecnoloǵıa de Computadores, Univ.
de Murcia, e-mail: {juan.mompean,jlaragon}@um.es.

2Laboratorio de Óptica, IUiOyN, Univ. de Murcia, e-mail:
{pegrito, pablo}@um.es.

ent computing systems (from general purpose mul-
ticore CPUs to state-of-the-art GP-GPUs) by using
both OpenMP [2] and CUDA [3] programming en-
vironments, with the final goal of designing a high
performance (up to 85.5x speedup compared to their
corresponding sequential implementations) that al-
lows for high speed processing (up to 530 frames per
second) while not sacrificing a high detection accu-
racy (more than 90% of the pupils in the dataset are
detected with an error in their radio lower than 5%).

II. Background and Related Work

Different algorithms have been developed to track
the pupil position and size under different conditions.
A well known approach is the Starburst algorithm [4]
which is based on a series of rays that extend from an
initial position to the edges of the image. A change
over a threshold is searched in the intensity derivative
of the pixels in each of the rays. Then new rays are
created, that go from the newly found points to the
initial position. By doing this, points on the other
side of the pupil are found. Since only the pixels that
belong to the rays are analyzed, a small amount of
pixels of the image are accessed, which reduces the
computation time. While it is an iterative algorithm,
experimental results have shown that in most cases
it converges after two or three iterations.

Another simpler approach is to use the Hough
Transform on the edges detected with the Canny al-
gorithm [5]. This method is also used by Masek [6]
with a specific pre-processing for removing the eye-
lids. Although it was initially proposed for segment-
ing the iris, it can be used for pupil tracking as well.
It is a simple approach, however, its accuracy are
very dependent of the input set of pictures. In addi-
tion, this algorithm is very sensitive to noise added
by eyelashes or even other smaller features of the eye.
Furthermore, it is a very slow approach when used
in large images with a wide range of pupil’s radios
since it will search sequentially for all the targeted
pupil sizes in all the pixels of the image.

GPU processors have been used for pupil tracking
with color images [7]. Borovikov proposed a custom
blob detector; he assumes that the pupil will be near
the center of the image and searches iteratively a
dark blob. In each iteration the center of mass of
a circle around the current estimated center is cal-
culated providing higher values to the darker pixels.
After each iteration the initial radio is decreased and
the algorithm stops when the center position does
not change between two consecutive iterations. An-
other GPU approach for pupil tracking was proposed
by Mulligan in [8]. It is based on searching an area
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within a threshold in the image. This approach may
have problems to find the pupil when the eyelashes
are partially hiding it or when there are corneal re-
flections inside the pupil. Under good experimental
conditions it achieves a processing speed of up to 250
Hz but for low resolution images.

III. GPU-based Real Time Pupil Tracking

The main goal of this work is to parallelize several
state-of-the-art pupil detection algorithms to develop
a high speed pupil tracking system capable of pro-
cessing high quality images with an accurate pupil
determination. A deep exploration and a through-
out evaluation must be carried out, by varying the
input parameters of these algorithms to determine
how they behave with different tuning values in or-
der to characterize their run-time performance and
the achieved accuracy, in terms of relative error com-
pared to the correct pupil size and position.

A. Preprocessing

In order to perform a fair comparison of the al-
gorithms, the same preprocessing is applied to all
the images. The set of images used for the experi-
ments (refer to Section IV for additional details) are
sharp enough and they do not have significant noise.
However, as it will be also explained in Section IV,
the illumination setup added corneal reflections. Ev-
ery image taken with direct infrared illumination will
have similar reflections, so an algorithm for removing
them is used.

The algorithm used for this purpose was proposed
by Aydi et al. [9]. It is a simple method that applies
a top-hat transform, followed by an image threshold-
ing, an image dilation and, finally, an interpolation
of the detected points.

After the corneal reflection removal step, a Gaus-
sian filter is applied (with a kernel size of 5 and a
sigma of 2). Similarly to the approach used with the
erosion and dilation two separable kernels are used.
These CUDA optimizations are further described in
Section V. A median filter has been also tested as a
replacement for the Gaussian filter.

B. Threshold and Labelling Algorithm

A similar approach to the proposed by Rankin et
al. [10] is used. Although instead of selecting the
central blob we have modified the original algorithm
to select the biggest blob. For selecting the threshold
several values are tested using an iterative algorithm
which tests values ranging from 20 to 100. After
applying the threshold to the image, as described
before, the labelling process is performed. A state-
of-the-art labelling algorithm by Chen [11] was used.

After labelling the image, the histogram of the im-
age is calculated. By calculating the histogram of the
labelled image the biggest labelled area can easily be
found by searching the maximum value within the
histogram. Once the maximum label is found the
image is scanned to remove the rest of labels while

keeping the biggest labelled area. Then the image is
scanned for searching the border of the labelled area.

With the list of found border pixels a RANSAC
(Random Sample Consensus) circle fit is performed
[12] to determine the pupil. Every time that
RANSAC is performed 1024 fits using the method
developed by Taubin [13] are calculated, using 1024
sets of 5 points. Afterwards, the votes are computed
and a reduction is performed to add the votes of each
circle. Finally, the circle with the maximum number
of votes is selected as the best fit.

C. Starburst Algorithm

The second algorithm is called Starburst, devel-
oped by Dongheng and Parkhurst [4]. It is based on
the fact that the pupil border is usually the place
with the biggest gradient values. This algorithm is
very sensitive to the corneal reflections, so the pre-
processing step for removing them is crucial.

Starburst needs a starting central point of the
pupil. When no previous information is available the
center of the image is typically selected, otherwise
the previous center is used. A variable number of
rays, we have used 20, are “launched” from the cen-
ter to the limits of the image. Each ray is projected
in a different direction, dividing a circle in equal por-
tions. The ray uses the pixels that are in its direction
to calculate its gradient which is later inspected to
search the first value bigger than a threshold. The
result of this stage are the points found in the rays.

In the second stage of the Starburst algorithm
those points are used to create new rays from them
to the center. The new rays are limited to an angle
of ±50°.The purpose is to find points on the other
side of the pupil and avoid going out of it.

Finally, the points from both stages are joint in
the same array and a RANSAC circle fit is per-
formed.The distance between the new center and the
old center is calculated and, if it is smaller than 10
pixels, the algorithm finishes. Otherwise, another it-
eration is executed until it converges or ten iterations
have been performed.

D. Canny Edge Detector and Hough Transform Al-
gorithm

The third evaluated algorithm uses the Canny
edge detector [14] and the Hough Transform [15].
For performing the Canny edge detection, the image
is smoothed horizontally and vertically with a 1-D
Gauss kernel and with the first derivative of a Gauss
kernel. Four images are generated as the result of
the process. Then the gradient value and direction
are calculated using a näıve CUDA implementation.

With the result of the Canny edge detector the
Hough Transform is applied. The Hough Transform
will check for each pixel every possible radio in the
range selected. The final result is the circle which
obtains the maximum number of votes.
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IV. Experimental Framework

While many different setups can be used for per-
forming pupil tracking, our approach consists of a set
of infrared LEDs and a camera focusing at the eye.
In order to track the pupil the subject sits in front
of the camera and stays there while the tracking is
running. The tracking can be done in real-time at
the same time that the subject is standing in front
of the camera or later if a video is captured.
The GPU used for testing the CUDA programs

is a high-end NVIDIA GeForce GTX 980, with 2048
CUDA cores and 4GB of memory. This GPU has one
of the biggest amount of cores currently available.
That enables our programs to exploit all the paral-
lelism in the algorithms. For the CPU and OpenMP
experiments an Intel i7-2600K processor with 4 phys-
ical cores and hyperthreading has been used.
Pupil Images Dataset. The experiments were per-
formed using 964 pictures of 1280x1024 pixels taken
with the described optical setup from 51 different
subjects. A subset of this image collection was used
in [16]. The dataset contains pupils with a wide vari-
ety of radios, ranging from 1.66mm to 4.28mm, with
a mean of 3.21mm.

V. Accelerating Pupil Tracking

The following paragraphs explain the different
CUDA optimizations that have been used for the
pupil tracking algorithms. Note that while some op-
timizations apply to all of the algorithms others only
apply to Starburst. Figure 1 summarizes the speedup
obtained by the Starburst algorithm for each CUDA
optimization (and also an OpenMP implementation
running in a multicore CPU) over a sequential im-
plementation in a high-end CPU. The CUDA op-
timizations are cumulative and while each of them
separately would not make a big performance im-
pact, together, they are able to significantly reduce
the global execution time.
Näıve CUDA Implementation. A näıve CUDA
implementation directly maps the C code into
CUDA. While the code is not optimized some good
practices are followed: unnecessary memory copies
are avoided, intrinsic functions are preferred (high
precision is not necessary) and optimal block sizes
are selected. The näıve implementation achieves
a tracking speed of 38.6 frames per second and a
speedup of 6.3x.
Pre-calculating random numbers. Random
numbers are used to select the points used in the
RANSAC method. They are generated with the cu-
RAND library [17] and then are scaled to match
the range of the number of points previously found.
Generating random numbers is an expensive task,
so it should be avoided whenever possible. In the
näıve implementation, the numbers are generated for
each iteration of the Starburst, but that is inefficient.
Since the points found will be different for each im-
age and for each iteration the same random numbers
can be used for all the images. It is still necessary to
scale the numbers for each set of points to generate

random numbers between 0 and numberofpoints−1.
After removing the generation of random numbers off
the main loop and pre-calculating them at the begin-
ning, the tracking speed is increased to 62.4 frames
per second and the speedup comparing with the pre-
vious version is 1.6x (or 10x respect to the CPU).

Separable preprocessing kernels. The erosion,
dilation and gaussian filter operations are performed
with a k*k filter in the näıve implementation. As a
result, they generate a lot of memory loads saturat-
ing the memory system while not fully utilizing the
CUDA cores. Although new CUDA cards have big
caches that partially mitigate the problem it is still
possible to highly reduce the necessary bandwidth
by dividing the kernel in two 1-dimensional kernels.
The three operations can be divided in two kernels
reducing the memory loads of each thread from k*k
to 2*k. And only an intermediate buffer, which can
be pre-allocated, is needed. After adding the separa-
ble kernels the frames per second are increased dra-
matically up to 203.2 and a huge speedup of 32.7x is
obtained.

Preprocessing kernels with shared memory.

Although the memory bandwidth used by the pre-
processing operations has been greatly reduced with
the separable kernels optimization there is still room
for improvement. Most of the pixels loaded by each
thread are also loaded by others threads in the same
block, so it is a good idea to preload the data once to
shared memory [18] and do the calculations access-
ing the much faster shared memory. After adding
the shared memory to the three preprocessing oper-
ations the frames per second are increased to 257.9
and the speedup over a CPU raises to 41.6x.

Preallocate memory. Allocating the memory in
the GPU is relatively expensive, so allocating mem-
ory on a loop should be avoided. In the näıve imple-
mentation the memory is allocated for each image
or even for each iteration of the Starburst for some
variables that may slightly change its size through
iterations. Since the maximum size of each dynam-
ically allocated variable is known, they can be pre-
allocated at the beginning and reused through the
whole execution. After applying this optimization
the obtained number of frames per second is 378.8
and the speedup increases to 61.1x.

Pinned memory. Copying the memory from the
CPU to the GPU is an expensive task. Since the
amount of time spent processing an image after ap-
plying the previous optimizations is very low, the
overhead due to the memory copies is increasing its
weight. It takes over 25% of the processing time to
copy the images to the GPU. Each image is only
copied once, so it cannot be reduced. However, it is
possible to reduce the memory copy time by using
pinned memory. After switching to pinned memory
the number of frames per second obtained is 428.6
and the speedup over a CPU raises to 69.1x.

Reduction with shuffle instructions. The
RANSAC is a key part of the Starburst algorithm,
in order to find the best fitting circle it needs to sum
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Fig. 1: Speedup of the parallelized StarBurst using OpenMP and the CUDA optimizations.

the votes from every point from all the circles. It is
a reduction which is performed in parallel for over
100 points for the 1024 circles. The näıve approach
with an atomicAdd is very slow, in the näıve im-
plementation we are using a typical approach with
shared memory [19]. However, using shuffle instruc-
tions provides a big improvement, although the to-
tal time spent doing the reduction is low and the
achieved speedup is modest. The new number of
frames per second raises to 449.4 and the resulting
speedup increases to 72.4x.

Join kernels While separating the functionality
may simplify the code, it can lead to reduced perfor-
mance. There are three functions where separating
the functionality has resulted in repeated accesses to
memory and, as a consequence, wasted computing
time. These three functions are: the last part of the
top-hat functions (second step dilation and subtrac-
tion) and the thresholding; generating gradients and
searching the points in Starburst; and the RANSAC
with the reduction. All of these functions shared the
same pattern, they were accessing the data generated
from the previous function. After joining them they
avoid storing data into global memory that would be
later loaded. After the optimization 512.6 frames per
second and a speedup of 82.6x are achieved.

Template unroll. CUDA is capable of using C++
templates, which are useful for reusing the same
functions with different types but are also useful for
compiling a function several times for different values
of a variable. After adding templates to the gaus-
sian, the erosion and the dilation filters, the radio of
these convolutions has been parameterized enabling
the compiler to unroll the loop for each of these func-
tions. To do so a switch with different radio sizes
has been added to keep a small amount of flexibility
in the radio size. Unrolling the loops avoid the tests
that must be performed in each iteration of a loop to
check if it must stop or not, therefore, reducing the
execution time. The final frames per second raises
to 530.3 and the final achieved speedup is 85.5x.

VI. Experimental Results Evaluation

A. Starburst Results

Figure 2a shows the accuracy of the Starburst al-
gorithm applying six different image preprocessing

configurations. Two of them use a Gaussian filter
with a kernel size of 5 and a sigma of 2. Whereas
four of them use a median filter with a kernel size of
7 or 11. The size of the corneal reflections removal
kernel is also specified with values between 13–25.
The accuracy is measured as the percentage of im-

ages where the center and radio have been found
within a given margin of error with respect to the
correct position and size. E.g., if the error in the cal-
culated radio is 0.1mm, whereas the error in the cen-
ter is 0.05mm, and assuming a pupil radio of 2mm

the relative margin of error are 5% and 2.5% for the
pupil radio and the center, respectively. The biggest
error is used, in this example a 5% corresponding to
the pupil radio.
In Figure 2a it can be observed that there are some

configurations with more than 85% of the images de-
tected with an error under 5% and more than 95%
detected with an error smaller than 10%. For the av-
erage pupil, which has a radio of 3.21mm, a relative
error of 5% would mean an absolute error of 0.16mm

in the radio. But the error of the radio is on aver-
age 1% less than the error of the center: the same
amount of pupils are detected within a margin of er-
ror of 5% for the center and within a margin of error
of 4% for the radio. A relative error of 4% for the
average radio would be an absolute error of 0.13mm,
and a relative error of 3% would be an absolute error
of 0.096mm.
In addition to that, a performance comparison is

shown in Figure 2b. Clearly, the configurations using
the median filter are slower than the configurations
using the Gaussian filter due to the different perfor-
mance of both methods.

B. Thresholding and Labelling Results

The accuracy of the Thresholding and Labelling
algorithm (referred as T&L in Figure 3a) is quite
good taking into account that this algorithm is very
sensitive to overlappings of the eyelids and eyelashes.
It is able to achieve an accuracy over 90% for small
steps within a reasonable margin of error. Still its
accuracy is decreased as the size of the steps is in-
creased because it misses some good thresholds. The
performance (Figure 3b) is directly related to the
size of the steps used. Increasing the size of the
steps decreases the execution time because it reduces
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Fig. 2: (a) Starburst’s accuracy with different preprocessing configurations. (b) Starburst’s performance for
the same configurations.

the number of iterations of the algorithm. Relatively
high speeds are achieved with step of size 20 and 40.
After examining the accuracy and the performance
of the algorithm it is clear that there is a trade-off
between both. Increasing one of them will decrease
the other, so a balance must be found.

C. Hough Results

The Hough Transform turns out to obtain very
accurate results (Figure 3a). It is able to detect the
pupil correctly despite the iris, eyelashes and eyelids
adding edges to the image. However, it is a very
slow method (Figure 3b) since it is only capable of
processing 4.7 frames per second in the GPU. The
Hough Transform requires a huge computing power
because it is checking all the possible radios for all
the pixels.

D. Side-by-side comparison of the three approaches

A comparison of the accuracy (Figure 4a) and the
performance (Figure 4b) helps to understand how
well the algorithms behave. For the sake of simplicity
only the best configuration for both the Starburst
and for Thresholding and Labelling is shown. For
Starburst a corneal reflections removal kernel of size
19 and a Gaussian filter of size 5 and sigma 2 are
used. For Thresholding and Labelling a step of size
20 is chosen.

When considering both metrics, performance and
accuracy, it stands out that the best overall algo-
rithm is Starburst. Its accuracy has been measured
to be really high, with 96.2% of the pupils detected
within a margin of error of 10%. Although the
Hough Transform is just slightly better (96.38% of
the pupils detected within a margin of error of 10%)
it exhibits a significant lower performance, 4.7 frames
per second, making it unusable for real time applica-
tions. Contrarily, the Starburst algorithm achieves
530 frames per second for the mentioned accuracy.
On the other hand, the Threshold and Labelling al-
gorithm is much worse in terms of accuracy with
78.5% of the pupils detected within a margin of er-
ror of 10% (although other configurations of the T&L

have shown a higher accuracy, again, at the cost of
degrading too much the performance) and also worse
in terms of performance when compared to the Star-
burst, achieving only 61.9 frames per second. Sum-
marizing, the GPU-accelerated version of Starburst,
after applying all the CUDA optimizations discussed
in the paper, is by far the fastest approach (able to
achieve more than 500 frames per second) while at
the same time exhibiting a high accuracy.

VII. Conclusions

Looking at the previous side-by-side comparison it
is clear that highly accurate and fast pupil tracking
have been achieved which enables high speed track-
ing of the pupil with small errors. This has been
possible with the Starburst algorithm that has been
parallelized by using CUDA. The speedup obtained
with CUDA is 85.5x which is much more than the
3.1x obtained with OpenMP. Indeed, the speed of
the algorithm is so high that it is possible to per-
form high frequency tracking of fast movements of
the eye, such as saccades, with high quality images.
High-speed cameras capable of capturing hundreds of
frames per second are widely available and they can
be used in combination with our parallelized algo-
rithm to do real-time tracking with high frame rates.
Furthermore, in real-time environments usually some
time must be spent on communication with the cam-
eras and the actuators. So the GPU cannot be pro-
cessing all the time, therefore, having an algorithm
faster than what it is theoretically needed enables
real-time processing when considering the overhead
of the communication and synchronization. The par-
allel implementation we have developed is a powerful
tool that will help to improve visual optics applica-
tions which rely on pupil tracking, enabling speeds
and a pupil tracking accuracy that were not possible
previously. Furthermore, the stability requirements
for the subject could be relaxed in some experiments.
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Stereo Matching using SGM on the GPU
D. Hernandez-Juarez, A. Chacón, A. Espinosa, D. Vázquez,
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Resumen—La extracción de información de profun-
didad densa, robusta y en tiempo real de cámaras
estéreo es una tarea con una alta complejidad com-
putacional, pero necesaria para diversos ámbitos
como robótica, advanced driver assistance systems
(ADAS) y veh́ıculos autónomos. Semi-Global Match-
ing (SGM) es un algoritmo ampliamente conocido que
suaviza los resultados de profundidad en diferentes
direcciones a través de la imagen. Este trabajo pre-
senta un sistema de tiempo real que produce resul-
tados de disparidad fiables en las nuevas GPUs em-
bebidas y eficientes energéticamente. Nuestra prop-
uesta alcanza 42 frames por segundo (fps) para una
imagen de 640×480 pixels, 128 niveles de disparidad,
y usando 4 direcciones de SGM.

Palabras clave— Stereo, Semi-global Matching,
CUDA, GPU, Computer Vision, Drive PX, Embed-
ded Systems, Autonomous Driving

I. Introduction

DENSE, robust and real-time computation of
depth information from stereo-camera systems

is a requirement in many industrial applications
such as advanced driver assistance systems (ADAS),
robotics navigation and autonomous vehicles. An
efficient stereo algorithm has been a research topic
for decades [1]. It has multiple applications, for ex-
ample, [2] uses stereo information to filter candidate
windows for pedestrian detection and provides better
accuracy and performance.
Fig. 1 illustrates how to infer the depth of a given

real-world point from its projection points on the left
and right images. Assuming a simple translation be-
tween the cameras (otherwise, images must be recti-
fied using multiple extrinsic and intrinsic camera pa-
rameters), the corresponding points must be in the
same row of both images, along the epipolar lines.
A similarity measure correlates matching pixels and
the disparity (d) is the similarity distance between
both points.
Disparity estimation is a difficult task because of

the high level of ambiguity that often appears in
real situations. For those, a large variety of pro-
posals have been extensively presented [3]. Most
of the high-accuracy stereo vision pipelines [4] in-
clude the semi-global matching (SGM) consistency-
constraining algorithm [5]. The combination of SGM
with different kinds of local similarity metrics is in-
sensitive to various types of noise and interferences
(like lighting), efficiently deals with large untextured
areas and is capable of retaining edges.
The high computational load and memory band-

width requirements of SGM pose hard challenges for

1Computer Architecture and Operating Systems Dpt. UAB,
e-mail: {daniel.hernandez.juarez, alejandro.chacon,
antoniomiguel.espinosa, juancarlos.moure}@uab.es

2Computer Vision Center and Computer Science Dpt. UAB,
e-mail: {antonio, dvazquez}@cvc.uab.es

Fig. 1. Each pixel of IBase corresponds to one pixel of IMatch,
and the epipolar geometry of the two cameras limits the
search to a one dimensional line. The distance z between
the 3D point and the baseline of the camera is computed
from the disparity d using triangulation, where f is the
focal length and T is the baseline of the camera pair.

fast and low energy-consumption implementations.
Dedicated hardware solutions (e.g. FPGA or ASIC)
[6][7] achieve these goals, but they are very inflexi-
ble regarding changes in the algorithms. Implemen-
tations on desktop GPUs can assure real-time con-
straints [8], but their high power consumption and
the need to attach a desktop computer makes them
less suitable for embedded systems.

Recently, with the appearance of embedded GPU-
accelerated systems like the NVIDIA Jetson TX1
and the DrivePX platforms (incorporating, respec-
tively, one and two Tegra X1 ARM processors), low-
cost and low-consumption real-time stereo computa-
tion is becoming attainable. The objective of this
work is to implement and evaluate a complete dis-
parity estimation pipeline on this embedded GPU-
accelerated device.

We present simple, but well-designed, baseline
massively parallel schemes and data layouts of each
of the algorithms required for disparity estimation,
and then optimize the baseline code with specific
strategies, like vectorization or CTA-to-Warp con-
version, to boost performance around 3 times. The
optimized implementation runs on a single Tegra X1
at 42 frames per second (fps) for an image size of
640×480 pixels, 128 disparity levels, and using 4
path directions for the SGM method, providing high-
quality real-time operation. While a high-end desk-
top GPU improves around 10 times the performance
of the embedded GPU, the performance per watt ra-
tio is 2.2 times worse.

The rest of the paper is organized as follows. Sec-
tion II presents the algorithms composing the dispar-
ity estimation pipeline, overviews the GPU architec-
ture and programming model and discusses related
work. In section III we describe each algorithm and
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Fig. 2. Stages of the GPU-accelerated Disparity Estimation
Pipeline

then propose and discuss a parallel scheme and data
layout. Finally, section IV provides the obtained re-
sults and section V summarizes the work.

II. Disparity Estimation Pipeline

Fig. 2 shows the stages of the disparity compu-
tation pipeline: (1) the captured images are copied
from the Host memory space to the GPU Device;
(2) features are extracted from each image and used
for similarity comparison to generate a local match-
ing cost for each pixel and potential disparity; (3)
a smoothing cost is aggregated to reduce errors
(SGM); (4) disparity is computed and a 3×3 me-
dian filter is applied to remove outliers; and (5) the
resulting disparity image is copied to the Host mem-
ory.

A. Local Matching Cost and Semi-Global Matching
(SGM)

Different similarity metrics or cost functions
have been proposed in the literature. The less
computationally-demanding, and modest quality
providers, are Sum of Absolute Differences, ZSAD
and Rank Transform. According to [9], Hierarchi-
cal Mutual Information and the Census Transform
(CT) features [10] provide similar higher quality, be-
ing CT substantially less time-consuming. Recently,
costs based on neural networks have outperformed
CT [4], but at the expense of a higher computational
load.

A CT feature encodes the comparisons between
the values of the pixels in a window around a central
pixel. After empirically evaluating different variants
we selected a Center-Symmetric Census Transform
(CSCT) configuration with a 9×7 window, which
provides a more compact representation with sim-
ilar accuracy [11]. The similarity of two pixels is
defined as the Hamming distance of their CSCT bit-
vector features. Two properties provide robustness
for outdoor environments with uncontrolled lighting
and in front of calibration errors: the invariance to
local intensity changes (neighboring pixels are com-
pared to each other) and the tolerance to outliers (an
incorrect value modifies a single bit).

In order to deal with non-unique or wrong corre-
spondences due to low texture and ambiguity, con-
sistency constraints can be included in the form of
a global two-dimensional energy minimization prob-
lem. Semi-global matching (SGM) approximates the
global solution by solving a one-dimensional mini-
mization problem along several (typically 4 or 8) in-
dependent paths across the image. For each path di-

rection, image point and disparity, SGM aggregates
a cost that considers the cost of neighboring points
and disparities. The number of paths affects both
the quality and the performance of the results.

B. Overview of GPU architecture and performance

GPUs are massively parallel devices containing
tens of throughput-oriented processing units called
streaming multiprocessors (SMs). Memory and com-
pute operations are executed as vector instructions
and are highly pipelined in order to save energy and
transistor budged. SMs can execute several vector
instructions per cycle, selected from multiple inde-
pendent execution flows: the higher the available
parallelism the better the pipeline utilization.

The CUDA programming model allows defining
a massive number of potentially concurrent execu-
tion instances (called threads) of the same pro-
gram code. A unique two-level identifier <ThrId,
CTAid> is used to specialize each thread for a par-
ticular data and/or function. A CTA (Cooperative
Thread Array) comprises all the threads with the
same CTAid, which run simultaneously and until
completion in the same SM, and can share a fast but
limited memory space. Warps are groups of threads
with consecutive ThrIds in the same CTA that are
mapped by the compiler to vector instructions and,
therefore, advance their execution in a lockstep syn-
chronous way. The warps belonging to the same CTA
can synchronize using a explicit barrier instruction.
Each thread has its own private local memory space
(commonly assigned to registers by the compiler),
while a large space of global memory is public to
all execution instances (mapped into a large-capacity
but long-latency device memory, which is accelerated
using a two-level hierarchy of cache memories).

The parallelization scheme of an algorithm and the
data layout determine the available parallelism at the
instruction and thread level (required for achieving
full resource usage) and the memory access pattern.
GPUs achieve efficient memory performance when
the set of addresses generated by a warp refer to con-
secutive positions that can be coalesced into a single,
wider memory transaction. Since the bandwidth of
the device memory can be a performance bottleneck,
an efficient CUDA code should promote data reuse
on shared memory and registers.

C. Related work

A reference implementation of SGM on CPU [12]
reached 5.43 frames per second (fps) with 640×480
image resolution and 128 disparity levels. They ap-
plied SGM with 8 path directions ad an additional
left-right consistency check and sub-pixel interpola-
tion. A modified version with reduced disparity com-
putation (rSGM) was able to reach 12 fps.

Early GPU implementations [13] and [14] present
OpenGL/Cg SGM implementations with very simi-
lar performance results peaking at 8 fps on 320×240
resolution images.Versions designed for early CUDA
systems and proposed specific modifications of the
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SGM algorithm. Haller and Nedevschi [15] modi-
fied the original cost aggregation formula removing
the P1 penalty and using 4 path directions for cost
aggregation. In this way, they reduced computation
and memory usage, but also reduced accuracy. Their
implementation reached 53 fps on a Nvidia GTX 280
with images of 512×383.

The most recent implementation [8] stated very
fast results: 27 fps on 1024×768 images using a
NVIDIA Tesla C2050, with 128 disparity levels. By
using Rank Transform [10] as matching cost func-
tion, their proposal provides lower accuracy [9]. We
will notice some differences in the parallel scheme on
the following discussion.

As far as we know this is the first evaluation of dis-
parity estimation in a Nvidia GPU-accelerated em-
bedded system, as well as in the last Maxwell archi-
tecture. We propose better parallelization schemes
to take advantage of the hardware features available
in current systems.

III. Algorithm Description and Massive

Parallelization

This section describes the algorithms used for dis-
parity computation and discusses the alternative par-
allelization schemes and data layouts. We present
the baseline pseudocode for the proposed massively
parallel algorithms and explain additional optimiza-
tions.

A. Matching Cost Computation

A 9×7-window, Center-Symmetric Census Trans-
form (CSCT) concatenates the comparisons of 31
pairs of pixels into a bit-vector feature. Equation
1 defines the CSCT, where ⊗ is bit-wise concatena-
tion, I(x, y) is the value of pixel (x,y) in the input
image, and s(u,v) is 1 if u ≥ v, or 0 otherwise. The
matching cost MC(x, y, d) between a pixel (x, y) in
the base image and each potentially corresponding
pixel in the match image at disparity d is defined
by equation 2, where ⊕ is bit-wise exclusive-or and
bitcount counts the number of bits set to 1.

CSCT9,7(I, x, y) =
⊗















4
⊗

i=1

3
⊗

j=−3

s(I(x+ i, y + j), I(x− i, y − j))

3
⊗

j=1

s(I(x, y + j), I(x, y − j))

(1)

MC(x, y, d) = bitcount(CSCT9,7(Ibase, x, y)⊕ CSCT9,7(Imatch, x− d, y))

(2)

The data access patterns inherent in both equa-
tions exhibit different data reuse schemes, which pre-
vent both algorithms to be fused. The 2D-tiled par-
allel scheme shown in Fig. 3 and Table I matches
the 2D-stencil computation pattern of CSCT, and
maximizes data reuse: the attached table shows how
a tiled scheme using shared memory reduces the to-
tal global data accesses by (62 + 4)/(1.5 + 4) = 12
times with respect to a straightforward, näıve, em-

Fig. 3. CSCT: 2D-tiled CTA-parallel scheme and computa-
tional analysis

TABLA I

CSCT: Kernel details. Everything is per thread

except Thread Parallelism (per image).

Parallelization Scheme Naive 2D-tiled

Thread Parallelism W×H W×H
Compute Work

⊙

(1)
⊙

(1)

Global Data Read 62 B ≈ 1.5 B

Global Data Written 4 B 4 B

Shared Data Read 0 62 B

Shared Data Written 0 ≈ 1.5 B

barrassingly parallel design, where each thread reads
its input values directly from global memory.

The 1D-tiled parallel scheme for computing match-
ing cost (MC) exploits data reuse on the x-dimension
(see Fig. 4 and Table II). As proposed in [8], we
can represent matching cost using a single byte with-
out losing accuracy, which reduces 4 times the mem-
ory bandwidth requirements in comparison to us-
ing 32-bit integers. The attached table shows that
the read-cooperative scheme, compared to the näıve
design, sacrifices parallelism (divides the number of
threads by D, the maximum disparity considered) by
higher data reuse (around 8 times less global mem-
ory accesses). The low arithmetic intensity of the
algorithm (2 main compute operations every 9-Byte
memory accesses) advises for this kind of optimiza-
tion.

Algorithms 1 and 2 show the pseudocode of both
parallel algorithms, not including special code for
corner cases handling image and CTA boundaries.
In both cases, threads in the same CTA cooper-
ate to read an input data tile into shared mem-
ory, then synchronize, and finally perform the as-
signed task reading the input data from shared mem-
ory. The first algorithm assumes a CTA size of

Fig. 4. Matching cost: 1D-tiled CTA-parallel scheme and
computational analysis
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TABLA II

Matching Cost: Kernel details

Parallelization Scheme Naive 1D-tiled

Thread Parallelism W×H×D W×H
Compute Work

⊙

(1)
⊙

(D)

Global Data Read 8 B 12 B

Global Data Written 1 B D B

Shared Data Read 0 8×D B

Shared Data Written 0 12 B

WarpSize×WarpSize threads and the second algo-
rithm a CTA of D threads. They are both scalable
designs that use a small constant amount of shared
memory per thread (1.5 and 12 Bytes, respectively).

There are two memory-efficient layout alternatives
for algorithm 2. Each CTA generates a D×D slice in
the y-plane of the MC matrix, and threads can gen-
erate together the cost for (1) all the disparity levels
for the same pixel or (2) all the pixels in the block
for the same disparity level. We chose the first op-
tion, and adapt the data layout so that the indexes
of disparity levels vary faster on the MC cube and
global write instructions are coalesced. The second
solution, used in [8], provides similar performance
on this algorithm but compromises the available par-
allelism and the performance of the following SGM
algorithm.

Algorithm 1: CSCT: 2D-tiled, read-cooperative
parallel scheme

input : I[H][W ], H, W
output: CSCT[H][W ]

1 parallel for y=0 to H step WarpSize do

2 parallel for x=0 to W step WarpSize do

3 CTA parallel for yCTA, xCTA=(0,0)
to (WarpSize,WarpSize) do

4 copy
(WarpSize+8)×(WarpSize+6) tile
of I[][] into SharedI[][];

5 CTA Barrier Synchronization;
6 CSCT[y+yCTA][x+xCTA] =

CSCT9,7(SharedI, xCTA, yCTA);

B. Smoothing Cost Aggregation (SGM) and Dispar-
ity Computation

The SGM method solves a one-dimensional min-
imization problem along different paths r=(rx, ry)
using the recurrence defined by equation 3 and a dy-
namic programming algorithmic pattern. Matrix Lr

contains the smoothing aggregated costs for path r.
The first term of equation 3 is the original matching
cost, and the second term adds the minimum cost
of the disparities corresponding to the previous pixel
(x−rx,y−ry), including penalties for small disparity
changes (P1) and for larger disparity discontinuities
and (P2). P1 is intended to detect slanted and curved

Algorithm 2: Matching Cost computation: 1D-
tiled, read-cooperative parallel scheme; Data lay-
out: MC[y][x][d] (d indexes vary faster)

input : CSCTbase[H][W ], CSCTmatch[H][W ],
H, W , D

output: MC[H][W ][D]

1 parallel for y=0 to H do

2 parallel for x=0 to W step D do

3 CTA parallel for ThrId=0 to D do

4 SharedM[ThrId] =
CSCTmatch[y][x+ThrId-D];

5 SharedM[D+ThrId] =
CSCTmatch[y][x+ThrId];

6 SharedB[ThrId] =
CSCTbase[y][x+ThrId];

7 CTA Barrier Synchronization;
8 for i=0 to D do

9 MC[y][x+i][ThrId] = BitCount (
SharedB[i] ⊕
SharedM[ThrId+1+i] );

surfaces, while P2 smooths the results and makes
abrupt changes difficult. The last term ensures that
aggregated costs are bounded. For a detailed dis-
cussion refer to [5]. The different Lr matrices must
be added together to generate a final cost and then
select the disparity corresponding to the minimum
(winner-takes-all strategy), as shown by equation
4.

Lr(x, y, d) = MC(x, y, d) +min



















Lr(x− rx, y − ry, d)

Lr(x− rx, y − ry, d− 1) + P1

Lr(x− rx, y − ry, d+ 1) + P1

miniLr(x− rx, y − ry, i) + P2

−minkLr(x− rx, y − ry, k)

(3)

D(x, y) = mind

∑

r

Lr(x, y, d) (4)

Equation 3 determines a recurrent dependence
that prevents the parallel processing of pixels in the
same path direction. Parallelism can be exploited,
though, in the direction perpendicular to the path,
in the disparity dimension, and for each of the com-
puted path directions. Our proposal exploits all the
available parallelism by creating a CTA for each slice
in the aggregated cost matrix along each particular
path direction.
Fig. 5 and Table III illustrates the case of the top-

to-bottom path direction and algorithm 3 shows the
pseudocode. Each of the W slices is computed by a
different CTA of D threads, with each thread execut-
ing a recurrent loop (line 4) to generate H cost val-
ues along the path. Computing the cost for the cur-
rent pixel and disparity level requires the cost of the
previous pixel on neighboring disparity levels: one
value can be reused in a private thread register but
the neighboring costs must be communicated among
threads (lines 7,8 and 12). Finally, all threads in the
CTA must collaborate to compute the minimum cost
for all disparity levels (line 11).
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Fig. 5. Aggregated cost, Top-to-Bottom: CTA-parallel
scheme with recurrence in the y-dimension and compu-
tational analysis

TABLA III

Aggregated cost: Kernel details

Thread Parallelism W×D
Compute Work

⊙

(H)

Global Data Read H B

Global Data Written H B

Shared Data Read 2H + H B

Shared Data Written 2H + H B

The case for horizontal paths is very similar, with
H slices computed in parallel. Diagonal path di-
rections are a little more complex: W independent
CTAs process the diagonal slices moving in a vertical
direction (assuming W ≥ H). When a CTA reaches
a boundary, it continues on the other boundary. For
example, a top-to-bottom and right-to-left diagonal
slice starting at (x,y) = (100,0) will successively pro-
cess pixels (99,1), (98,2) ... (0, 100), and then will
reset the costs corresponding to the previous pixel
and continue with pixels (W -1,101), (W -2,102) ...

Algorithm 3: Aggregated Cost computation:
top-to-bottom path direction

input : MC[H][W ][D], H, W , D
output: L[H][W ][D]

1 parallel for x=0 to W do

2 CTA parallel for ThrId=0 to D do

3 Initialize aggr, min and SharedAggr[]
with MAX VALUE;

4 for y=0 to H do

5 cost = MC[y][x][ThrId];
6 CTA Barrier Synchronization;
7 left = SharedAggr[ThrId];
8 right= SharedAggr[ThrId+2];
9 aggr = cost + minimum( aggr,

left+P1, right+P1, min+P2 ) -
min;

10 L[y][x][ThrId] = aggr;
11 min = CTA Minimum Reduce ( aggr

); *** includes Barrier Sync.
SharedAggr[ThrId+1] = aggr;

The cost aggregation and disparity computation
defined by equation 4 have been fused in Algorithm
4 in order to reduce the amount of memory accesses
(avoids writing and then reading the final cost ma-
trix). A CTA-based parallel scheme is proposed so

that each CTA produces the disparity of a single
pixel (line 7): first, each CTA thread adds the costs
corresponding to a given disparity level for all path
directions (line 4), and then CTA threads cooperate
to find the disparity level with minimum cost (line
5).

Algorithm 4: Summation of all path costs and
Disparity Computation

input : L0[W ][H][D], L1[W ][H][D],
L2[W ][H][D] ... W , H, D

output: Disp[W ][H]

1 parallel for x=0 to W do

2 parallel for y=0 to H do

3 CTA parallel for ThrId=0 to D do

4 cost =
L0[x][y][ThrId]+L1[x][y][ThrId]+...;

5 MinIndex =
CTA Minimum Reduce(cost, ThrId);

6 if ThrId == 0 then

7 Disp[x][y] = MinIndex;

C. Additional Optimizations

We have applied three types of optimizations to
the baseline algorithms that provided a combined
performance improvement of almost 3×. We have
vectorized the inner loop of algorithm 3 (lines 4-12)
to process a vector of 4 cost values (4 bytes) per
instruction (requiring a special byte-wise SIMD in-
structions for computing the minimum operation).
We have also modified the parallel scheme so that
a single warp performs the task previously assigned
to a CTA, which we call CTA-to-warp conversion.
It (1) avoids expensive synchronization operations,
(2) allows using fast register-to-register communi-
cation (using special shuffle instructions) instead of
shared-memory communications, and (3) reduces in-
struction count and increases instruction-level paral-
lelism. A drawback of both strategies is a reduction
of thread-level parallelism, as shown in [16]. This is
not a severe problem in the embedded Tegra X1 de-
vice, with a maximum occupancy of ≈ 4 thousand
threads.
Finally, to reduce the amount of data accessed

from memory, the computation of the aggregated
cost for the last path direction (Alg. 3 Bottom-
to-Top) is fused with the final cost summation and
disparity computation (Alg. 4), providing a 1.35x
performance speedup on the Tegra X1. Also, fusing
the computation of the initial matching cost (Alg. 2)
with the aggregate cost computation for the horizon-
tal path directions (Alg. 3) improves performance by
1.13x.

IV. Results

We have measured execution time and disparity
estimation accuracy for multiple images, 128 dispar-
ity levels, and 2, 4 and 8 path directions. Apart
from executing on a NVIDIA Tegra X1, which inte-
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Fig. 6. Performance (fps) for 640×480px images, 128 dispar-
ity levels, and 2, 4 and 8 SGM path directions

grates 8 ARM cores and 2 Maxwell SMs with a TDP
of 10W, and for comparison purposes, we have also
executed on a high-end NVIDIA Titan X, with 24
Maxwell SMs and a TDP of 250W. We ignore the
time for CPU-GPU data transfers (less than 0.5%
of the total elapsed time) since it can be overlapped
with computation. Since performance scales propor-
tional to the number of image pixels, we will restrict
our explanation to 640×480 images.

Fig. 8 indicates the disparity estimation accu-
racy, measured using the KITTI benchmark-suite
[17], when using different SGM configurations, and
not considering occluded pixels and treating more
than 3 pixel differences as errors. Using 4 path di-
rections (excluding diagonals) reduces accuracy very
slightly, while using only the left-to-right and top-to-
bottom directions reduces accuracy more noticeably.

Fig. 6 show, the performance throughput (frames
per second, or fps) and Fig. 7 shows the performance
per watt (fps/W) on both GPU systems and also for
different SGM configurations. The high-end GPU al-
ways provides more than 10 times the performance
of the embedded GPU (as expected by the difference
in number of SMs), but the latter offers around 2
times more performance per Watt. It is remarkable
that real-time rates (42 fps) with high accuracy are
achieved by the Tegra X1 when using 4 path direc-
tions.

Finally, an example of the disparity computed by
our proposed algorithm can be seen in Fig. 10 and
the input left image in Fig. 9.

V. Conclusions

The results obtained show that our implementa-
tion of depth computation for stereo-camera systems
is able to reach real-time performance on a Tegra
X1. This fact indicates that low-consumption em-
bedded GPU systems, like the Tegra X1, are well
capable of attaining real-time processing demands.
Hence, their low-power envelope and remarkable per-
formance make them good target platforms for real-
time video processing, paving the way for more com-
plex algorithms and applications.

We have proposed baseline parallel schemes and
data layouts for the disparity estimation algorithms

Fig. 7. Performance per Watt results for 640×480px images,
128 disparity levels, and 2, 4 and 8 SGM path directions

Fig. 8. Accuracy results for 640×480px images, 128 disparity
levels, and 2, 4 and 8 SGM path directions

that follow general optimization rules based on a sim-
ple GPU performance model. They are designed to
gracefully scale on the forthcoming GPU architec-
tures, like NVIDIA Pascal. Then, we have optimized
the baseline code and improved performance around
3 times with different specific strategies, like vector-
ization or CTA-to-Warp conversion, that are also
expected to be valid for forthcoming architectures.
We plan to prove the higher performance poten-

tial of the new embedded NVIDIA Pascal GPUs
to enable real-time implementations with larger im-
ages and a higher number of disparity levels, and
more complex algorithms that provide better esti-
mation results. In this sense, we are going to include
post-filtering steps such as Left-Right Consistency
Check, subpixel calculation, and adaptive P2, which
are well-known methods of increasing accuracy.
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Resumen—Muchas aplicaciones de enorme interés implican 
problemas de optimización en espacios de elevada 
dimensionalidad con bases de datos de gran tamaño. En este 
trabajo se describe el uso de GPUs para acelerar la selección 
de características con optimización multi-objetivo en la 
clasificación de electroencefalogramas (EEG) para interfaces 
cerebro-computador (BCI). A partir del análisis de los 
resultados experimentales de la ejecución de diversos códigos 
implementados en OpenCL, se muestra la importancia del 
aprovechamiento eficiente de la jerarquía de memoria de las 
GPUs para alcanzar, en este tipo de problemas, resultados 
competitivos con el paralelismo en núcleos superescalares. 
 
Palabras clave-- Algoritmos evolutivos paralelos, BCI, 
clasificación de EEG, clustering multi-objetivo, GPU, 
OpenCL, selección de características. 
 

I. INTRODUCCIÓN 
A tecnología de almacenamiento y las 
plataformas distribuidas, incluyendo redes, 

sensores y otros dispositivos de captura de datos, 
han hecho posible disponer de bases de datos de 
gran tamaño, a partir de las que están surgiendo 
aplicaciones de enorme interés socio-económico. 
Entre ellas están las relacionadas con el análisis de 
datos de dimensión elevada en bioinformática e 
ingeniería biomédica, que precisan el uso eficiente, 
en cuanto a prestaciones y consumo energético, de 
arquitecturas de computador paralelas y distribuidas 
heterogéneas incluyendo aceleradores, tales como 
GPUs, y recursos de almacenamiento gestionados 
por sistemas de ficheros distribuidos. En este trabajo 
nos centraremos en la selección de características 
para la clasificación de electroencefalogramas 
(EEG) para BCI [1] como ejemplo de este tipo de 
aplicaciones. Así, analizaremos el aprovechamiento 
del paralelismo en GPUs poniendo de manifiesto la 
importancia que la gestión de la memoria tiene en 
este tipo de arquitecturas. Esta circunstancia, que se 
ha puesto de manifiesto en numerosos trabajos [2,3], 
se analiza aquí en el contexto de la optimización 
multi-objetivo para clasificación de EEGs. Para ello, 
se proponen códigos OpenCL [4] paralelos para 
tareas de optimización evolutiva y clasificación, 
capaces de aprovechar eficientemente arquitecturas 
                                                           
1Departamento de Arquitectura y Tecnología de Computadores, 
CITIC, Universidad de Granada.  
{jjescobar,jortega, jesusgonzalez,mdamas}@ugr.es    
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paralelas heterogéneas incluyendo núcleos 
superescalares y GPUs. Estas arquitecturas 
constituyen la tendencia dominante en el desarrollo 
de arquitecturas que implementen las mejoras 
tecnológicas [5] y su uso se ha propuesto en 
bastantes trabajos previos relacionados con los 
algoritmos de optimización evolutiva [6-8]. No 
obstante, la paralelización de aplicaciones 
completas, con las características de la que aquí se 
considera, es menos frecuente en la literatura. 

El artículo se ha estructurado en cinco secciones. 
Tras esta primera sección dedicada a presentar los 
ámbitos del trabajo, la Sección II introduce la 
aproximación multi-objetivo a la selección de 
características en problemas de clasificación de 
EEGs. La Sección III describe las características de 
los códigos propuestos y los detalles de su 
implementación en OpenCL. Los resultados de su 
evaluación experimental se proporcionan en la 
Sección IV y, finalmente, las conclusiones del 
trabajo se dan en la Sección V.    

II. SELECCIÓN MULTI-OBJETIVO DE 
CARACTERÍSTICAS 

En este trabajo estudiamos las posibilidades que 
ofrecen las arquitecturas paralelas heterogéneas en 
la clasificación de electroencefalogramas (EEGs) 
para tareas de interfaz cerebro-computador (BCI, 
Brain-Computer Interfaces). Para caracterizar un 
EEG suele utilizarse un número muy elevado de 
características (componentes) debido a la baja 
relación señal/ruido, la necesidad de representar la 
evolución temporal de las señales de los electrodos 
y el carácter no estacionario de las señales. Por otra 
parte, dado que el número de EEGs disponibles para 
ajustar el clasificador es usualmente menor que el de 
características debido al coste experimental 
asociado a su obtención, tenemos un problema de 
clasificación con pocos patrones de dimensión 
elevada y nos enfrentamos a la denominada 
“maldición de la dimensionalidad” (curse of 
dimensionality) [9]. La selección de un conjunto de 
características que no sean ruidosas, redundantes, o 
irrelevantes permitiría tanto evitar dicho problema, 
como disminuir el coste asociado al entrenamiento 
del clasificador.   

Acceso eficiente a memoria para selección de 
características multi-objetivo en GPUs 
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La Figura 1 muestra un esquema del procedimiento 
evolutivo de selección multi-objetivo de 
características que se ha paralelizado. En un 
problema de optimización multiobjetivo se busca el 
vector de variables de decisión xRn, 
x=[x1,x2,...,xn], que satisface un conjunto de 
restricciones, g(x)≤0, h(x)=0, y optimiza el vector 
f(x)=(f1(x), f2(x),…, fm(x)) cuyos componentes 
representan las funciones objetivo a optimizar. Dado 
que los objetivos están usualmente en conflicto, en 
lugar de obtener una única solución, la optimización 
multi-objetivo busca un conjunto de soluciones  
conocidas con el nombre de soluciones óptimas de 
Pareto, entre las que el usuario puede escoger la más 
adecuada en cada caso. Las soluciones óptimas de 
Pareto definen el denominado frente de Pareto, en el 
que no existe ninguna solución peor que otra cuando 
se tienen en cuenta todos los objetivos: las 
denominadas soluciones no-dominadas.  

 

 
Fig. 1. Procedimiento de tipo wrapper para selección 

multiobjetivo 
 

 

El procedimiento de selección de la Figura 1 es de 
tipo wrapper [10], dado que los objetivos a 
optimizar se definen considerando las prestaciones 
de la agrupación (clustering) que se obtiene con la 
selección de características codificada por cada 
individuo de la población del procedimiento 
evolutivo. La agrupación se obtiene aplicando el 
algoritmo K-medias al conjunto de patrones de 
entrenamiento y se evalúa utilizando como índices 
de calidad [11] de los clusters obtenidos las 
funciones f1 y f2, relacionadas, respectivamente, 

con las distancias intraclase e interclases de la 
agrupación: 

 
   ∑  

|    | (∑ ‖       ‖       ) 
              (1) 

 
    ∑ (∑ ‖         ‖   )   

                (2) 
 
En las ecuaciones (1) y (2), |C(j)| es el número de 
patrones en la clase, o cluster, C(j) (j=1,..,W) con 
centroide K(j), y ||Pi-K(j)|| es la distancia euclídea 
entre el patrón Pi y el centroide K(j). Como se ha 
implementado un problema de minimización, y la 
agrupación es mejor cuanto mayor es la distancia 
entre clases, la función de coste f2 es igual a menos 
la distancia interclases. El algoritmo K-medias 
consta de los siguientes pasos: 

1. Generar W centroides iniciales (tantos como 
clusters o clases). 

2. Asignar cada patrón al cluster correspondiente al 
centroide más cercano. 

3. Calcular los nuevos centroides. 
4. Terminar si la condición de final se cumple (no 

se han producido cambios en los centroides o se 
ha llegado a un número máximo de iteraciones). 
Si no se cumple ir a 2. 

La utilidad de la optimización multi-objetivo en 
problemas de análisis de datos, entre los que están la 
selección de características y la clasificación, se ha 
descrito en [12]. Las ventajas de una formulación 
multi-objetivo del problema de selección de 
características varían según la clasificación sea 
supervisada o no supervisada [10]. En los problemas 
de clasificación no supervisada, donde las medidas 
de calidad del clustering de patrones obtenido 
suelen estar sesgadas hacia la maximización o hacia 
la minimización de características, una formulación 
multi-objetivo puede contrarrestar este efecto. Entre 
los trabajos que se han propuesto en esta línea 
destaca la revisión realizada en [10] y las propuestas 
presentadas en [13, 14]. Con respecto a las 
implementaciones de procedimientos evolutivos de 
optimización multi-objetivo, cabe citar los trabajos 
[15,16]. En muchos artículos se ha abordado la 
paralelización del algoritmo K-medias en GPUs [17-
19]. De hecho, el uso de K-medias en grandes bases 
de datos se aborda en [18], y en [19] se utiliza con 
patrones de elevada dimensionalidad. Aquí, 
consideramos la paralelización del algoritmo K-
medias para patrones de dimensionalidad elevada, 
junto con el procedimiento de optimización multi-
objetivo en el que se usa. 

III. CÓDIGOS PARALELOS  

En esta sección describiremos los códigos paralelos 
que se han implementado en OpenCL [20] para 
aprovechar las arquitecturas heterogéneas 
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incluyendo tanto núcleos superescalares como 
GPUs. La GPU actúa como un coprocesador 
conectado a través de un bus a un host con varios 
núcleos superescalares que comparten memoria. Los 
núcleos de la GPU (denominados Stream 
Processors, SP, en las GPUs de NVIDIA) disponen 
de unidades escalares de ejecución y se encuentran 
distribuidas entre los distintos multiprocesadores 
(Streaming Multiprocessors, SMX, en las GPUs de 
NVIDIA) que incluye la GPU. Los SP de un mismo 
SMX comparten una o varias unidades de 
instrucción y el banco de registros. Al disponer de 
varios SMXs, la GPU puede ejecutar programas 
paralelos según un modelo SPMD. Las hebras se 
agrupan en bloques, de forma que todas las hebras 
de un mismo bloque se ejecutan en un mismo SMX. 
Además, los bloques están constituidos por varios 
warps, cada uno de los cuales contiene las hebras 
que, con números de identificación consecutivos, 
empiezan juntas en la misma dirección de programa. 
Mientras que las hebras de un mismo bloque pueden 
cooperar y comparten la misma unidad de 
instrucciones, banco de registros y ciertas unidades 
de memoria de baja latencia, las hebras de bloques 
diferentes solo pueden comunicarse a través de la 
denominada memoria global. 
En OpenCL, uno o varios programas se ejecutan en 
un host y llaman a funciones, denominadas kernels, 
que se ejecutan en los dispositivos (OpenCL 
devices), que pueden ser tanto GPUs como núcleos 
superescalares (CPUs), FPGAs u otros tipos de 
aceleradores. Un dispositivo OpenCL es un array de 
unidades independientes de computación 
(computing units) que contienen elementos de 
procesamiento (processing elements). Por ejemplo, 
en una GPU de NVIDIA, los SMXs son las 
unidades de computación (computing units) y los 
SPs, los elementos de proceso (processing 
elements). Las unidades de ejecución concurrente se 
denominan work-items y se asignan a los processing 
elements. El modelo de memoria de OpenCL define 
espacios de memoria que se ajustan bastante a las 
jerarquías de memoria usuales. Así, la memoria 
global (global memory) es visible a todas las 
unidades de computación del dispositivo, lo mismo 
que la memoria constante (constant memory), que 
está incluida en la memoria global y contiene las 
variables que no cambian en el programa. Todos los 
elementos de proceso de una unidad de computación 
comparten la memoria local (local memory), 
mientras que solo un elemento de procesamiento (o 
un work-item) tiene acceso a la memoria privada 
(private memory). 

A partir de lo explicado en la Sección II, y de la 
Figura 1, se pone de manifiesto que la aplicación 
implica ejecutar un algoritmo evolutivo multi-
objetivo, y ejecutar un algoritmo de clustering y 
determinar los índices de calidad de los clusters 
obtenidos para cada uno de los individuos de la 

población del algoritmo evolutivo. En [21] hemos 
propuesto distintas alternativas para ejecutar en 
paralelo el algoritmo evolutivo, pero en ninguno de 
esos casos se ha paralelizado la evaluación de la 
solución que codifica el individuo: ni el algoritmo 
de clustering, ni la evaluación de la calidad de los 
clusters. En [22] proponemos una primera versión 
en OpenCL que permite aprovechar, en una GPU, el 
paralelismo de datos implícito en el algoritmo K-
medias. Tal y como se describirá más adelante, en 
este artículo proponemos una mejora del algoritmo 
de [22] basada en la optimización de los accesos a 
memoria que generan los algoritmos. 

El algoritmo evolutivo de optimización multi-
objetivo implementado se basa en el algoritmo 
NSGA-II [23]. Un primer nivel de paralelización 
implementado consiste en distribuir los individuos 
entre los distintos SMX de la GPU, en el caso del 
kernel implementado para la GPU (Kernel de GPU), 
o entre los núcleos superescaleres de los nodos del 
host (Kernel de CPU). De esta manera, el trabajo de 
evaluación de los individuos de la población se 
divide entre los procesadores utilizados según el 
tipo de Kernel. Se trata de una implementación de 
tipo maestro-trabajador del algoritmo evolutivo 
multi-objetivo en la que los operadores evolutivos 
se ejecutan en el host, sin aprovechar paralelismo 
dado que su coste es muy pequeño respecto a la 
evaluación de todos los individuos de la población. 
No obstante, el Kernel de GPU implementa un 
segundo nivel de paralelismo al ejecutar en paralelo 
el algoritmo k-medias para cada individuo de la 
población, aprovechando el paralelismo de datos 
que ofrece la GPU.   

El aprovechamiento de la GPU, no obstante, no solo 
requiere transferir, al comienzo del programa, los 
patrones de entrenamiento entre la memoria del host 
y la de la GPU, sino que además, en cada iteración, 
también hay que enviar los nuevos individuos de la 
población y recoger los resultados de su evaluación. 
Hay que tener en cuenta que el bus a través del que 
se accede a la GPU tiene un ancho de banda y una 
latencia peores que la de los buses de memoria del 
host y de la CPU y que en la aplicación que 
consideramos el tamaño de la base de datos con 
patrones de dimensión elevada, es considerable. 
Podemos estar ante un importante cuello de botella, 
y es esencial gestionar eficientemente la jerarquía de 
memoria de la GPU, como se muestra a 
continuación.  

La Figura 2 muestra el pseudocódigo del Kernel de 
GPU que implementa el algoritmo K-medias y 
calcula las funciones de costo para cada los 
individuos de la población. Un individuo es 
evaluado por un work-group como se muestra en la 
línea 02 de la Figura 2. El primer nivel de 
paralelismo al que nos hemos referido se consigue a 
través de varios work-groups que se ejecutan en 
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paralelo en los SMX. El segundo nivel se obtiene a 
través de los warps que componen cada work-group 
(en las GPUs de NVIDIA, cada warp incluye 32 
work-items). La ejecución del algoritmo K-medias 
(líneas 04-14 de la Figura 2) y la computación de las 
distancias intraclase e interclase (líneas 16 y 17 de 
la Figura 2) constituyen el segundo nivel de 
paralelismo. Así, la expresión <<Work-
groupID,Work-itemID>> hace referencia a la 
distribución de work-items en cada work-group. 
Para comparar el aprovechamiento de la GPU 
respecto a los núcleos superescalares del host 
(Sección IV) se ha implementado un Kernel de CPU 
que aprovecha el nivel de paralelismo 
correspondiente al esquema maestro-trabajador pero 
no el paralelismo de datos (en este kernel un work-
group está constituido solo por un work-item).      

 
Fig. 2. Pseudocódigo para el kernel de GPU de evaluación de 

las funciones de coste. 

A continuación se describen las optimizaciones, 
fundamentalmente en relación con el uso de la 
jerarquía de memoria, que se han llevado a cabo en 
el Kernel de GPU que proponemos aquí, con 
respecto al descrito en [22]: 

1. Los Kernels de GPU y de CPU reciben los 
parámetros desde el código de host: los individuos 
de la población, el conjunto de datos y los 
centroides iniciales para el algoritmo K-medias. 
Cada uno de los individuos de la población, S(i), es 
un array unidimensional de unos y ceros 
consecutivos (según se seleccione o no la 
característica correspondiente a la posición del uno 
o el cero) y se almacenarán en la memoria global. 
Posteriormente, como se muestra en la línea 5 de la 
Figura 2, el individuo se almacena en la memoria 
local, más rápida. Así, para almacenar la población 
se utilizan SPop = N×F bytes de memoria global (N 
es el número de individuos de la población y F el 
número de características entre las que se hace la 

selección). Los arrays DS y DSt corresponden ambos 
al conjunto de P patrones de entrenamiento (cada 
uno con F características) y se almacenan en la 
memoria global como arrays unidimensionales de 
P×F elementos normalizados por el host (Figura 3). 
El array DS está ordenado según las filas de la 
matriz de P filas y F columnas correspondiente al 
fichero de P patrones de F características (row-
major order) mientras que DSt lo está según la 
columnas de dicha matriz (column-major order). 
Cada uno de estos arrays, DS y DSt, ocupa SDB = 
4×P×F bytes. En lugar de copiar los W centroides 
que se eligen, inicialmente de manera aleatoria, 
entre los patrones del conjunto de datos, solo se 
copian los índices de dichos patrones desde la 
memoria del host a la memoria constante (constant 
memory) de la GPU. Ocupan SW = 4×W bytes. 
 

 
Fig. 3. Distribución de características de los patrones en los 

arrays DS y DSt. 
 

2. Dado que las posiciones de los centroides se 
modifican a lo largo de las iteraciones del algoritmo 
K-medias (si no cambiasen el algoritmo habría 
terminado), cada vez que se va a evaluar un 
individuo hay que copiar los centroides desde la 
memoria constante (la memoria global en realidad) 
a la memoria local (línea 04). Las operaciones de las 
líneas 04 y 05 de la Figura 2 se realizan en paralelo 
por los work-items del work-group correspondiente 
al individuo que se está evaluando. Para estas 
transferencias podemos aprovechar la coalescencia, 
una técnica que permite acelerar el acceso a 
memoria de las hebras consecutivas de un warp 
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cuando hacen referencia a datos almacenados en 
direcciones consecutivas en la memoria global. De 
esta forma se aprovecha el ancho del bus de 
memoria para acceder a varios datos en una única 
transacción. Por otra parte, y como muestra la 
Figura 4, también se minimizan los conflictos entre 
bancos de memoria de la memoria local (shared 
memory en las GPUs de NVIDIA) al almacenar 
adecuadamente los datos. Una vez que los WI work-
items del work-group terminan de procesar WI 
datos, se solicitan y procesan los siguientes WI 
datos, hasta finalizar. En el Kernel de CPU el único 
work-item del work-group realiza secuencialmente 
la copia de los individuos de la población y de los 
centroides. Los centroides necesitan SKi = 4×W×F 
bytes de memoria y cada individuo Sind = F bytes 
(W centroides, F características y 4 bytes por dato 
en coma flotante).  
 

 
Fig. 4. Copias  desde memoria global a memoria local por parte 
de los Work-items implementando coalescencia y minimizando 

los conflictos entre los bancos de memoria. 
 

3. La tabla de mapeo MT necesita SMT = P bytes de 
memoria local (P es el número de patrones de 
entrenamiento del conjunto de datos DS). Esta tabla 
contiene el centroide asignado a cada uno de los 
patrones tras cada iteración del algoritmo K-medias.  
En la inicialización (línea 06) participan los work-
items como lo hacen en la inicialización de los 
centroides y los individuos. Solo hay que almacenar 
el índice del centroide correspondiente a cada 
patrón, Ki. Por otra parte, a través de la tabla MT, es 
más fácil determinar si ha terminado el algoritmo K-
medias al comprobar si ha habido algún patrón para 
el que ha cambiado su centroide (línea 11) en lugar 
de hacerlo al final de la iteración (si ningún patrón 
cambia su centroide el algoritmo K-medias ha 
finalizado). En el Kernel de GPU que se presenta en 
[22] y que tomamos como referencia se utilizan tres 
tablas en la memoria local. Una tabla almacena el 
centroide asignado a cada patrón en la iteración i, y 
otra almacena la asignación que se hizo en la 
iteración i-1. Cuando termina la iteración i se 
comparan ambas tablas para comprobar si ha habido 
algún cambio y comprobar la condición de final del 
algoritmo K-medias. La tercera tabla se utiliza como 
almacenamiento auxiliar de valores intermedios en 
el intercambio de las otras dos tablas al finalizar 
cada iteración. Así, en el Kernel de GPU de [22] se 

realizan 3×W×P operaciones para intercambiar las 
tablas y se  necesitan SMT = 3×W×P bytes de 
memoria local, dado que cada tabla tiene W×P bytes 
para guardar una etiqueta (un byte) que indica si un 
determinado centroide está asignado a un patrón o 
no. En la versión que presentamos aquí, no se 
utilizan estas etiquetas sino que para cada patrón se 
guarda el índice del centroide al que pertenece (SMT 
= P). Hay que tener en cuenta que en el Kernel de 
CPU implementado en [22] solo se utilizaban dos de 
las tablas de W×P bytes dado que el intercambio se 
puede hacer, en un tiempo independiente del tamaño 
de las tablas, a través del intercambio de punteros a 
dichas tablas dado que en el Kernel de CPU no 
había diferencia real entre memoria global o local.    

4. Para encontrar el centroide más cercano a un 
patrón se utiliza un work-item, que tiene que usar las 
distancias euclídeas entre el patrón y los centroides. 
El array DSt se utiliza precisamente para facilitar esa 
tarea (no son más que los datos del array DS pero 
almacenados en un orden distinto). Así, las P 
primeras direcciones de DSt almacenan los valores 
de la primera característica de los P patrones, y así 
sucesivamente. Puesto que cada work-item  trabaja 
con un patrón diferente, work-items consecutivos 
pueden acceder a la misma característica de 
patrones distintos que están almacenadas en 
direcciones lógicas consecutivas. De esta forma se 
puede aprovechar la coalescencia de memoria. 
Además, cuando se han determinado los centroides 
más cercanos a cada patrón, y las distancias 
correspondientes, esta información se puede escribir 
en MT y D, respectivamente, con el mínimo número 
de conflictos en los bancos de memoria. El array D 
contiene las distancias euclídeas entre cada patrón y 
su centroide (un total de SD = 4×P bytes) y se 
encuentra almacenado en la memoria local, como 
MT.  

5. La actualización de los centroides (línea 13) es, 
posiblemente, la etapa más difícil de paralelizar del 
algoritmo K-medias. De hecho, aproximaciones 
como las descritas en [24,25] no paralelizan este 
paso, aunque el coste de transferir, en cada 
iteración, los centroides entre el host y la GPU y 
viceversa puede ser demasiado costoso, 
especialmente en aplicaciones con patrones de 
dimensionalidad elevada. En nuestro Kernel de 
GPU cada work-item suma la misma característica 
de todos los patrones que pertenecen al centroide en 
cuestión. Ahora el conjunto DSt no contiene la 
ordenación adecuada dado que work-items 
consecutivos deben procesar características 
consecutivas de un patrón. Para acceder a esta 
información de forma eficiente mediante la técnica 
de coalescencia y también reducir los conflictos en 
los bancos de memoria se utiliza DS, dado que sus F 
primeras direcciones contienen las características 
del primer patrón, y así sucesivamente para el resto 
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de patrones. En el Kernel de GPU de referencia [22] 
solo se utiliza el array DS y no se hace uso de la 
coalescencia en este caso.  

6. Los Kernels de GPU y de CPU devuelven los 
valores de las funciones de coste determinados a 
partir de las distancias intraclase e interclase 
obtenidas según las ecuaciones (1) y (2) de la 
Sección II (líneas 16 y 17). 

IV. RESULTADOS EXPERIMENTALES 
A continuación se analizan las prestaciones de los 
códigos OpenCL desarrollados a partir de los 
resultados experimentales obtenidos tras su 
ejecución en una plataforma constituida por dos 
nodos NUMA conectados con Gigabit Ethernet. 
Cada nodo tiene 32 GBytes de memoria DDR3 y 
dos procesadores Intel Xeon E5-2620 con seis 
núcleos cada uno y dos hebras por nodo, y 
frecuencia de reloj de 2.1 GHz. Uno de los nodos 
incluye una GPU Tesla K20c con 5 GBytes de 
memoria global, ancho de banda máximo de 
memoria de 208 GBytes/s, 2496 núcleos CUDA 
(SP) a 705.5 MHz distribuidos entre 13 SMX 
multiprocesadores (192 núcleos CUDA por SMX). 
En los experimentos se han utilizado dos conjuntos 
de patrones de entrenamiento extraídos de las bases 
de datos del BCI Laboratory de la Universidad de 
Essex descritas en [26]. El conjunto b480a consta de 
178 patrones (es decir 178 EEGs) con 480 
características cada uno correspondientes al 
individuo 110 de la base de datos mencionada. 
También se ha utilizado otro conjunto, el b3600a, 
con 178 patrones de 3600 características cada uno y 
también correspondiendo al individuo 110. Cada 
experimento se ha repetido 10 veces y se ha 
aplicado el test de Kolmogorov-Smirnov para 
determinar si los resultados siguen una distribución 
normal. Según los resultados de este test, se ha 
aplicado un test ANOVA o de Kruskal-Wallis para 
analizar si las diferencias observadas son 
estadísticamente significativas o no. 

Como se ha indicado más arriba, el algoritmo 
evolutivo multi-objetivo utilizado ha sido NSGA-II 
[23] implementando un operador de cruce de dos 
puntos que se aplica con una probabilidad de 0.9, 
operador de mutación por inversión del bit 
seleccionado, y operador de selección de torneo 
binario. La aproximación al frente de Pareto 
obtenida al finalizar el algoritmo se ha evaluado a 
través del hipervolumen [27], tomando como 
referencia el punto (1,1).  

La Tabla I compara las necesidades de 
almacenamiento de los Kernels de GPU comparados 
(el descrito en [22] y el que se propone en este 
trabajo) en los distintos tipos de memoria. Se puede 
ver que aprovechar la coalescencia de memoria 
supone incrementar las necesidades de 

almacenamiento para los patrones (Datos en la 
Tabla I). No obstante, solo se transfieren una vez al 
inicio del programa y además, para el resto de 
estructuras se han reducido las necesidades de 
almacenamiento. 

 
TABLA I Memoria (bytes) necesaria en el código de [22] (Ref) 

y en el propuesto en este trabajo (Opt) 
Memoria Global Constante 

Descripción Población Datos Centroide 
Array SPop SDB SW 

Tam. 
Ref N×F 4×P×F 4×W×F 
Opt N×F 8×P×F 4×W 

Tam. 
Total  

Ref N×F + 4×P×F 4×W×F 
Opt N×F + 8×P×F 4×W 

 

Memoria Local 

Descripción Centroide Indiv. Tablas Distanc. 
Array SKi Sind SMT SD 

Tam. 
Ref 4×W×F F 3×W×P 4×W×P 
Opt 4×W×F F P 4×P 

Tam. 
Total  

Ref 4×W×F + 7×W×P + F 
Opt 4×W×F + 5×P + F 

 

La Figura 5 muestra los hipervolúmenes obtenidos 
después de diez repeticiones de experimentos 
correspondientes a diferentes códigos y 
configuraciones de núcleos, tamaños de población, e 
iteraciones del algoritmo evolutivo. El análisis 
realizado muestra que las diferencias observadas en 
los códigos paralelos no son estadísticamente 
significativas con respecto a los resultados de los 
códigos secuenciales en las mismas condiciones de 
población e iteraciones. Esto era de esperar dado 
que el algoritmo evolutivo paralelo implementado es 
de tipo maestro-trabajador y tiene el mismo 
comportamiento que la versión secuencial.  

 

 
Fig. 5. Medias del hipervolumen para 20 y 50 iteraciones y 
diferentes condiciones experimentales (sY=secuencial; cX_Y 
kernel de CPU; gX_Y kernel de GPU; X= hebras en el host o 

SMXs en la GPU; Y=tamaño de la población). 
 
A continuación se analizan las prestaciones de los 
códigos en relación al aprovechamiento del 
paralelismo en la GPU, y respecto al 
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aprovechamiento de los núcleos superescalares del 
host. En todos los experimentos realizados, los 
tiempos de ejecución del Kernel de GPU en la 
versión que proponemos en este trabajo son 
menores que los de la versión de referencia [22] 
considerando las mismas condiciones de uso de la 
GPU. Para ilustrar esta situación, la Figura 6 
compara los tiempos de ejecución medios del 
Kernel de GPU para 20 y 50 iteraciones del 
algoritmo evolutivo NSGA-II, utilizando los 13 
SMXs multiprocesadores de la GPU y 192, 256, 
512, y 1024 work-items en el fichero de datos 
b480a. Se puede ver que no solo se mejoran los 
tiempos cuando se compara la versión de referencia 
(Ref) [22] con la que proponemos aquí (Opt), sino 
que, además la reducción de tiempos aumenta a 
medida que se incrementa el número de work-items, 
debido al mejor aprovechamiento de la 
coalescencia. Esto se pone de manifiesto, a partir de 
256 work-items, en la Figura 7, que muestra las 
diferencias de tiempo para distinto número de 
SMXs e iteraciones. Es más, para el fichero de datos 
b3600a no ha sido posible comparar en las mismas 
condiciones los códigos de referencia (Ref) y los 
aquí propuestos (Opt) debido a los requisitos de 
memoria del mencionado código de referencia.     
 

 
Fig. 6. Tiempos medios de ejecución para 13 SMXs y el fichero 

de datos b480a (población= 1000 individuos; Ref= códigos de 
[22]; Opt=códigos propuestos). 

 

 
Fig. 7. Reducción del tiempo (en ms) de los Kernels de GPU 
optimizados propuestos respecto a los descritos en [22] con el 

fichero de datos b480a (población=1000 individuos)    

 

La Figura 8 compara las ganancias de velocidad 
obtenidas por el Kernel de CPU con las obtenidas 
por los Kernels de GPU que se proponen aquí. Se 

consideran poblaciones de 120 y 240 individuos y 
20 y 50 iteraciones utilizando los patrones de 3600 
características (fichero de datos b3600a). Por un 
lado se ha considerado la ejecución en tantos SMXs 
como núcleos superescalares en el host (12 SMXs 
frente a 12 núcleos), y por otro lado se proporcionan 
las ganancias para el máximo número de SMXs en 
la GPU (13 SMXs) y de núcleos en el host (24 
núcleos). Todas las medidas de ganancia se calculan 
respecto al mismo tiempo medio de ejecución de los 
códigos propuestos para un núcleo de CPU (la 
comparación de ganancias también permite 
comparar tiempos medios de ejecución). Como se 
puede ver, si se utiliza el mismo número de SMXs y 
núcleos superescalares, se obtienen mejores 
prestaciones con la GPU. Esto no sucedía en la 
versión de referencia de los Kernels de GPU 
descrita en [22]. Cuando se compara toda la GPU 
con todos los núcleos superescalares disponibles en 
la plataforma, la GPU queda por detrás, pero 
estamos comparando 13 SMXs con 24 núcleos en 
arquitecturas que, además funcionan con frecuencias 
de reloj bastante distintas: 2.1 GHz el host frente a 
706 MHz la GPU.  

 

 
Fig. 8. Ganancias de velocidad media para los kernels de CPU y 

GPU optimizados propuestos con el fichero de datos b3600a 
(población=1000 individuos)    

 

V. CONCLUSIONES 
Un número considerable de trabajos han abordado la 
paralelización de algoritmos evolutivos en GPUs 
proporcionando resultados de ganancias de 
velocidad bastante significativos. Sin embargo, 
existe menos información acerca de los beneficios 
de este tipo de arquitecturas (dotadas de un número 
considerable de núcleos capaces de aprovechar el 
paralelismo de datos) en aplicaciones de minería de 
datos con irregularidades en los códigos o en los 
accesos a los datos, y patrones de alta 
dimensionalidad y/o grandes volúmenes de datos.  
En este artículo se comparan distintos códigos 
paralelos, ejecutados en plataformas heterogéneas 
incluyendo núcleos superescalares y GPUs, para la 
selección de características multi-objetivo en 
problemas de clasificación de EEGs para tareas de 
BCI. Los códigos se han implementado en OpenCL 
y nos han permitido analizar algunos de los aspectos 
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del comportamiento de las diversas aproximaciones 
paralelas a través de los correspondientes Kernels 
para GPU y para CPU desarrollados. 

Más concretamente, la aplicación paralelizada se 
basa en un algoritmo de optimización multi-objetivo 
con dos funciones de costo. Evaluar estas funciones 
para un individuo de la población del algoritmo 
evolutivo (una selección de características) implica 
calcular los valores de dos índices de validación (la 
distancia intraclase y la distancia interclase) en los 
clusters obtenidos tras aplicar el algoritmo de 
clustering K-medias al conjunto de patrones 
utilizado (los patrones tienen por componentes las 
características de la selección codificada a través del 
individuo de la población que se está evaluando). 

Los Kernels de GPU que se han implementado 
aprovechan dos niveles de paralelismo. Por un lado 
el algoritmo evolutivo multi-objetivo se ha 
paralelizado mediante la distribución de los 
individuos de la población entre los 
multiprocesadores SMX de la GPU, de forma que 
cada uno de ellos se encarga de evaluar las 
funciones de coste de los individuos que les han 
correspondido. Dado que el tiempo necesario para la 
ejecución de los operadores evolutivos de selección, 
cruce, y mutación del algoritmo evolutivo es mucho 
menor que la evaluación de los individuos, esos 
operadores no se han paralelizado y se ejecutan en 
el host. Esta implementación paralela de tipo 
maestro-trabajador que se ha hecho del algoritmo 
evolutivo multi-objetivo es la que se ha llevado a 
cabo en el Kernel de CPU. El segundo nivel de 
paralelismo solo se aprovecha en el Kernel de GPU 
y consiste en paralelizar la propia evaluación de las 
funciones de costo de cada individuo. Así, la 
ejecución del algoritmo K-medias para cada 
individuo se distribuye entre los work-items del 
multiprocesador SMX al que se haya asignado dicho 
individuo. Para alcanzar un buen nivel de 
aprovechamiento del paralelismo de datos que nos 
proporciona la arquitectura de la GPU se han 
estudiado con detalle las posibilidades de uso 
eficiente de la jerarquía de memoria de la GPU que 
permite la aplicación considerada, y se han 
aprovechado técnicas entre las que la coalescencia 
de los accesos a memoria y la minimización de los 
conflictos entre los bancos de memoria han sido las 
más eficientes. 

Los resultados experimentales ponen de manifiesto 
una reducción considerable del tiempo de ejecución 
en las implementaciones optimizadas del Kernel de 
GPU que proponemos en este trabajo con respecto a 
una primera versión de referencia descrita en [22]. 
Además, en el caso de uso del mismo número de 
multiprocesadores SMX en la GPU y núcleos 
superescalares en el host se obtienen mejores 
tiempos en la GPU, a pesar de la diferencia entre las 
frecuencias de reloj en uno y otro caso. Se pone de 

manifiesto, por tanto, el efecto del paralelismo de 
datos que se ha implementado solo en el Kernel de 
GPU. En el Kernel de GPU mejorado que 
describimos aquí también se observa un uso más 
eficiente de los work-items a medida que se 
incremente el número de ellos que se utiliza. No 
obstante, a pesar de los relativos buenos resultados 
que se describen en este artículo, se deberían 
explorar más alternativas de paralelización para 
mejorar el aprovechamiento de las arquitecturas 
heterogéneas en nuestro ámbito de aplicación. Entre 
esas alternativas estarían la implementación del 
algoritmo evolutivo multi-objetivo mediante 
modelos paralelos de islas, que podrían poner de 
manifiesto nuevas posibilidades de aprovechamiento 
de las arquitecturas de las GPUs conjuntamente con 
los núcleos superescalares del host.       
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Resumen—
La identificación de firmas espectrales puras

o endmembers en imágenes hiperespectrales ha
estado tradicionalmente sujeta exclusivamente al
aprovechamiento de la información espectral. Recien-
temente, algunas técnicas tales como spatial-spectral
endmember extraction (SSEE) incorporan tanto la in-
formación espectral como la información espacial
disponible en la imagen. Debido a que la imágenes
hiperespectrales contienen abundante información en
ambos dominios, la integración de ambas fuentes de
información normalmente supone un incremento de
la complejidad y del coste computacional. En este
trabajo, hemos desarrollado una nueva y eficiente im-
plementación para el algoritmo SSEE utilizando tarje-
tas gráficas programables (GPUs), dispositivos com-
pactos y de bajo costeque nos permiten obtener un
factor de aceleración significativo si los recursos de la
arquitectura son usados apropiadamente. La validaciń
experimental se centra en la evaluación de los ṕıxeles
candidatos seleccionados por el algoritmo SSEE y en
el rendimiento computacional de la implementación
paralela. Dicha validación confirma que se puede
aprovechar el algoritmo SSEE de una forma computa-
cionalmente eficiente.

Palabras clave— Análisis hiperespectral, spatial-
spectral endmember extraction (SSEE), tarjetas
gráficas programables (GPUs).

I. Introducción

EL desmezclado espectral [1] is una técnica muy
importante para el aprovechamiento de las

imágenes hiperespectrales en teledetección. En los
últimos años, muchos métodos han sido desarrolla-
dos con el objetivo de identificar las firmas espec-
tralmente puras que constituyen la imagen (llamadas
endmembers) y su correspondiente fracción de abun-
dacia a nivel de ṕıxel [2]. Un problema recurrente
es cómo identificar automáticamente los endmem-
bers que son representativos de la información es-
pacial y espectral contenida en la imagen. Por ejem-
plo, normalmente es complicado obtener ṕıxeles es-
pacialmente representativos, teniendo en cuenta que
normalmente los algoritmos de identificación de end-
members se centran únicamente en la información
espectral, lo que conlleva sensibilidad al ruido, a los
valores at́ıpicos y a endmembers anómalos [3].
Para abordar este asunto, varias estrategias han

sido propuestas con la intención de guiar la iden-
tificación de endmembers hacia áreas espacialmente

1Dpto. de Arquitectura de Tecnoloǵıa de los Computa-
dores y las Comunicaciones, Univ. de Extremadura, Cáceres,
España. e-mail: {luijimenez, jplaza, aplaza}@unex.es

2Masdar Institute of Science and Technology, Abu Dhabi,
UAE. e-mail: smartinez@masdar.ac.ae.

3Instituto de Telecomunicações, Lisboa, Portugal. e-mail:
salmeron@per.edu.

homogéneas, de las que se espera contengan las fir-
mas espectrales más puras en la imagen [4], [5], [6].
Con este objetivo, han sido varios los métodos espa-
ciales/espectrales desarrollados para la identificación
de endmembers en datos hiperespectrales.

Uno de los primeros algoritmos diseñados con este
propósito en la literatura fue automatic morpholog-
ical endmember extraction (AMEE) [4], el cual usa
las operaciones morfológicas de erosión y dilatación
para discriminar los endmembers que son suficien-
temente puros, espectralmente hablando, cubriendo
un área más amplia en términos espaciales. Otro
método comúnmente utilizado es el spatial-spectral
endmember extraction (SSEE) [5], que utiliza restric-
ciones espaciales para mejorar el contraste espectral
relativo entre endmembers con información espectral
mı́nima y única mejorando aśı el potencial de es-
tos elementos potencialmente importantes. Con el
SSEE, la información espacial de la imagen es uti-
lizada para incrementar el contraste espectral entre
endmembers espectralmente similares pero espacial-
mente indendientes.

Por último, otros algoritmos de preprocesado es-
pacial han sido usados para la identificación de end-
members [7], [8], [9]. Estos métodos fueron desar-
rollados con la idea de ser combinados con otros al-
goritmos basados en información espectral para la
extracción de endmembers. Spatial preprocessing
(SPP) [7] es un algoritmo que introduce la infor-
mación espacial en el proceso de extracción de los
endmembers, de tal manera que se puede acoplar con
los métodos clásicos de identificación de endmembers
[10]. La idea principal de este preprocesado es la de
estimar, para cada ṕıxel de la imagen de entrada,
un valor escalar relativo a la similaridad espacial
entre dicho ṕıxel y su vecindario, definido por una
ventana espacial alrededor del ṕıxel. Una extensión
de este concepto fue presentada en [8], donde el uso
de vecindarios espaciales fijos en el SPP fue sustitu-
ido por la incorporación de regiones pensadas para
una mejor caracterización del contexto espacial. Sin
embargo, el RBSPP depende enormemente del algo-
ritmo de crecimiento de regiones que realiza antes
que el procedimiento haciédolo especialmente sensi-
ble a la técnica seleccionada. Otra técnica más re-
ciente es el spatial and spectral preprocessing (SSPP)
desarrollado en [9], donde se integran ambos tipos
de información, espacial y espectral, a nivel de pre-
procesado. El proceso se divide en cuatro etapas: 1)
filtrado gaussiano multiescalar, donde la imagen orig-
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inal es filtrada para remarcar el contexto espacial, 2)
el cálculo de la homogeneidad espacial, donde la im-
agen filtrada es procesada para obtener un ı́ndice de
homogeneidad espacial para ṕıxel de la imagen orig-
inal, 3) el cálculo de un ı́ndice de pureza espectral,
que en primer lugar reduce la imagen hiperespectral
usando el análisis de componentes principales (PCA)
[11] y crea un ı́ndice de pureza espectral usando un
método parecido al adoptado por el algoritmo pixel
purity index (PPI) [12], y 4) un proceso de fusión de
ambos tipos de información donde los únicos ṕıxeles
seleccionados son aquellos que son al mismo tiempo
espectralmente puros y espacialmente homogéneos.
Todas las técnicas anteriormente menionadas para

la identificación de endmembers basadas en infor-
mación espacial y espectral se caracterizan por tener
un coste computacional alto, debido a la necesidad
de procesar ambos tipos de información contenidos
en las imágenes hiperespectrales. Sin embargo, de-
bido a que los cálculos son similares, muchas de es-
tas técnicas han sido eficientemente implementadas
utilizando tarjetas de procesamiento gráfico o GPUs.
Por ejemplo el algoritmo SPP fue implementado para
GPUs en [13]. El SSPP también ha sido implemen-
tado para GPUs en [14], mientras que el RBSPP
también es subceptible de ser paralelizado (con la
principal dificultad del proceso de segmentación que
generalmente resulta en una distribución irregular in
versiones paralelas). El algoritmo AMEE ha sido
tambien implementado para GPUs en [15]. Aunque,
el SSEE (un método bastante representativo y ex-
itoso para la extracción de endmembers utilizando
información espacial y espectral) aÃon no ha sido
implementado sobre aceleradores gráficos.
En este trabajo de ha desarrollado una imple-

mentación del algoritmo SSEE [5] para GPUs. En
este método, la imagen hiperespectral es procesada
con la intención de buscar un conjunto de firmas
que se consideran candidatas a ser endmembers de
entre las cuales que procederá a la extracción de
la firmas espectrales puras finales. En consecuen-
cia, el SSEE se puede considerar un algoritmo de
preprocesado espacial. Reduciendo el número de
cadidatos a ser endmembers se puede reducir con-
siderablemente el tiempo computacional el poste-
rior algoritmo de extracción de endmembers, por lo
que el SSEE puede ser combinado con algoritmos
clásicos de extracción de endmembers como si fuera
otro algoritmo de preprocesado tal y como el SPP,
el SSPP o el RBSPP. Aunque el algoritmo SSEE
se caracteriza por una complejidad y unos tiempos
de computación muy elevados, se han implemen-
tado una serie de optimizaciones que permiten una
ejecución eficiente del método en GPUs utilizando
Arquitectura Unificada de Dispositivos de Cómputo
(CUDA)1 de NVidia. La implementación propuesta
ha sido probada en dos arquitecturas NVidia distin-
tas usando imágenes reales. Se han realizado com-
paraciones de los nuevos métodos propuestos con-
tra las implementaciones paralelas disponibles de los

1https://developer.nvidia.com/cuda-zone

Fig. 1. La primera etapa del algoritmo SSEE (cálculo de
autovectores). La imagen (A) contiene tres componentes
diferentes (i, j, y k) y es dividida en cuatro subconjuntos
(B) del mismo tamaño y disjuntos. La SVD es utilizada
para obtener los autovectores (C).

Fig. 2. El segundo paso del algoritmo SSEE (la proyección
de los datos). La imagen original (A) representada en el
espacio caracterizado como se indica en (B), es proyectada
sobre los autovectores obtenidos en la Figura 1(C), identi-
ficando los valores de las proyecciones máxima y mı́nima
para seleccionar los ṕıxeles candidatos (D).

algoritmos SPP y SSPP, revelando que estos algo-
ritmos pueden ser eficientemente aprovechados en
GPUs al incluir la información espacial en el proceso
de extracción de endmembers.

El resto del art́ıculo se organiza como se detalla
a continuación. La Sección II describe el algoritmo
SSEE en general, aśı como las distintas versiones op-
timizadas. La Sección III presenta la implementación
GPU del algoritmo SSEE. Los experimentos lleva-
dos a cabo para evaluar la precisión de las firmas
extráıdas y el rendimiento conseguido por las imple-
mentaciones paralelas propuestas se especifican en la
Sección IV. Por último, la Sección V finaliza este
trabajo con una puntualizaciones y posibles ĺıneas
de investigación futuras.

II. Spatial-Spectral Endmember Extraction

(SSEE) e Implementaciones

El algoritmo SSEE original puede resumirse en los
siguiente pasos [5]:

1. En primer lugar, la imagen hiperespectral orig-
inal es dividida en partes más pequeñas y se
utiliza la descomposión de evalores singulares
(SVD) para obtener los autovectores que de-
scriben la varianza espectral de cada uno de sub-
conjuntos. Esta etapa del algoritmo es la que
más tiempo consume. La implementación orig-
inal del algoritmo SSEE define que los subcon-
juntos de la imagen no pueden solaparse entre
ellos (ver la Figura 1).

2. Toda la imagen es proyectada sobre los men-
cionados autovectores obteneiendo los valores de
la proyección máxima y mı́nima que determinan
los ṕıxeles candidatos iniciales (ver la Figura 2).

3. En la tercera etapa (la expansión y promedio
de los ṕıxeles candidatos), el algoritmo SSEE
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Fig. 3. Tercera etapa del algoritmo SSEE. Después de selec-
cionar los ṕıxeles candidatos iniciales distribuidos espa-
cialmente con respecto a las clases i, j y k (A), el proceso
de expansión comienza alrededor de cada ṕıxel que es es-
pacialmente cercano y espectralmente similar a los selec-
cionados anteriormente en (B). Un proceso de promedio
espectral (utilizando una ventana fija alrededor de cada
pixel candidato) es realizado en (C). Por ejemplo en (D),
los ṕıxeles candidatos no están promediados. El prome-
diado espacial-espectral comienza en (E) para cada clase.
Esta etapa continua por un número de iteraciones deter-
minado por el usuario, agrupando los pixeles candidatos
en clases espectrales separadas (F).

utiliza restricciones espaciales para combinar y
promediar los ṕıxeles candidatos que son espec-
tralmente similares. En otras palabras, del con-
junto de ṕıxeles candidatos obtenidos en el paso
anterior es extendido en base a la similaridad es-
pectral entre candidatos dentro de una ventana
alrededor de cada ṕıxel, seguido de un promedi-
ado en otra ventana del mismo tamaño que la
primera. Este proceso separa los endmembers
por clases en el espacio espectral, como se lus-
tra en la Figura 3. En este punto, el algoritmo
SSEE ha obtenido un conjunto de ṕıxeles can-
didatos que contendrá a los endmembers finales.
En consecuencia, hasta este punto el algoritmo
SSEE produce unos resultados del mismo tipo
que otros algoritmos de preprocesado tales como
el SPP o el SSPP.

4. En el último paso el algoritmo SSEE realiza
un listado de los ṕıxeles candidatos basado en
la distancia de cada uno de ellos respecto al
primero de la lista. A partir de ah́ı, como se
menciona en el art́ıculo original [5], se puede
usar un procdimiento manual o técnicas de ex-
tracción de endmembers basadas en información
espectral clásicas como orthogonal subspace pro-
jection (OSP) [16].

El algoritmo SSEE descrito anteriormente está
caracterizado por un alto coste computacional. La
mayoŕıa del tiempo de computación (alrededor de
un 99%) se gasta en la selección de candidatos, de-
bido principalmente al coste computacional de la op-
eración SVD y las posteriores proyecciones usando la
imagen completa. Antes de explorar la propuesta de
implementación para GPUs, se va a describir la op-
timización principal del método usada para reducir
su complejidad. Esta modificación está centrada en

el método de obtención de los autovectores.

La SVD no es única técnica de proyección que se
puede usar para determinar los autovectores necesar-
ios para el algoritmo SSE. En este trabajo se estudia
la posibilidad de usar una implementación rápida de
la PCA [17] con esta intención. Esta técnica tiene
la ventaja de reducir la complejidad del cálculo de
la proyecciones. Además, la PCA es altamente par-
alelizable con muchas implementaciones disponibles.

III. Implementación GPU

La implementación GPU para el algoritmo SSEE
ha sido desarrollada usando el lenguaje de progra-
mación CUDA de NVidia, con algunas llamadas
a funciones disponibles en las libreŕıas cuBLAS2 y
BLAS/LAPACK3. A continuación se describe la ar-
quitectura general de las GPUs y la implementación
espećıfica de nuestra propuesta.

A. Arquitectura GPU

Las GPUs se pueden considerar en términos de
un modelo de flujo de datos. La Figura 4 nos
muestra la arquitectura de una GPU, la cual puede
ser considereada como un conjunto de multiproce-
sadores (MPs). Cada multiprocesador es definido
por un módulo SIMD (single instruction multiple
data). Cada procesador tiene acceso a la memoria
local compartida y también a las memorias caché en
el multiprocesador, mientras que el multiprocesador
tiene acceso a la memoria global de la GPU. Los al-
goritmos están constituidos por funciones, llamadas
kernels que operan con flujos de datos completos y
son ejecutados por el multiprocesador, usando uno o
más flujos como entradas y produciendo uno o más
flujos como salidas. De este modo, el paralelismo
a nivel de datos está expuesto al hardware, y los
kernels pueden ser ejecutados concurrentemente sin
ningún tipo de sincronización. Los kernels puede re-
alizar un tipo de procesamiento por lotes dispuestos
en forma de malla (grid) de bloques (blocks) (ver la
Figura 5), donde cada bloque se compone de var-
ios hilos (threads) que comparten los datos a través
de la memoria compartida local y sincronizan su eje-
cución mediante coordenadas de acceso a la memoria.
En consecuencia, hay diferentes niveles de memoria
en la GPU para hilo, bloque y malla (ver la Figura
6). También hay un número máximo de hilos que
un bloque puede contener pero el número de hilos
que se ejecutan concurrentemente puede ser mayor (
bloques ejecutados por el mismo kernel pueden ser
manejados concurrentemente, a expensas de reducir
la cooperación entre hilos ya que pertenecen a dis-
tintos bloques de la misma malla y no pueden sin-
cronizar entre ellos).

B. Implementación GPU del Algoritmo SSEE

La implementación GPU para las distintas etapas
del SSEE pueden resumirse en:

2https://developer.nvidia.com/cublas
3http://www.netlib.org/lapack/
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Fig. 4. Esquema general de una aquitectura GPU, vista como
un conjunto de multiprocesadores (MPs).

Fig. 5. Procesamiento por lotes en la GPU: grids de bloques
de hilos, donde cada bloque está compuesto por un grupo
de hilos.

Fig. 6. Diferentes niveles de memoria en la GPU en relación
con los conceptos de hilo, bloque y grid.

1. Cálculo de autovectores. Una parte significa-
tiva del tiempo de ejecución del algoritmo SSEE
es utilizado para el cálculo de los autovectores.
Este paso puede realizarse usando la SVD o la
PCA. La SVD ha sido implementada llamando
a la función dgesvd disponible en la libreŕıa
BLAS/LAPACK, la cual ha sido evaluada ex-
perimentalmente para ser computacionalmente
muy rápida. Para la implementacón GPU de la
PCA, se realizan los siguientes pasos. Primero,
un kernel normaliza el subconjunto de la imagen
restando el ṕıxel medio de dicho subconjunto.
Este kernel, llamado avgXCUDA, establece una
malla unidimensional cuyo tamaño es igual al
número de bandas de la imagen y el tamaño de
bloque es igual al número de hilos disponible
en la GPU. A continuación se llama a la fución
de cuBLAS cublasDgemm que realiza la multi-
plicación del subconjunto de la imagen por su
transpuesta. Finalmente la transformación SVD
es calculada en la CPU, ya que experimental-
mente se ha comprobado que la paralelización
no es necesaria para obtener unos resultados
mejores a nivel de rendimiento.

2. Proyección de datos. Una vez los autovectores
han sido calculados y tranferidos a la memoria
de la GPU, se utiliza la función cublasDgemm
de nuevo para realizar la proyección de la ima-
gen. Este paso es muy imprtante en términos de
coste computacional mayormente por el incre-
mento de complejidad al aumentar el tamaño
de la ventana utilizada. Para este paso, se
usa un kernel llamado maxminProjection que ha
sido diseñado para seleccionar los valores de las
proyecciones máxima y mı́nima de cada banda
de la imagen, utilizando una operación de re-
ducción correspondiente al número de bandas
que representan el porcentaje del total definido
por un valor umbral, svd th, introducido como
parámetro. Aqúı el número de bloques se es-
tablece como el número de bandas y el número
de hilos se fija en el máximo permitido por el
dispositivo.

3. Expansión y promedio de los ṕıxeles candidatos.
Para realizar este paso lo primero es calcular
la norma euclidea de cada ṕıxel de la imagen
utilizando un kernel llamado euclideanNorm.
El número de hilos para este kernel se fija al
máximo permitido por la GPU, y el número de
bloques se establece como la relación entre el
número de ṕıxels y el tamaño del bloque más
uno. Un segundo kernel llamado expandCandi-
datePixels es desarrollado para realizar la ex-
pansión del conjunto de candidatos dentro del
rango que marca el tamaño de ventana ws. Fi-
nalmente otro kernel llamado averageStep cal-
cula el promedio espectral de los cadidatos den-
tro del mismo rango definido por la ventana
alrededor de cada uno de ellos. Ambos kernels
definen una malla bidimensional en la cual el
número de filas y columnas son definidos por el
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TABLA I

Promedio de distancia espectral (en grados) entre el conjunto de ṕıxels obtenidos por los distintos métodos

(SSEE, SPP y SSPP) y el conjunto de referencia de firmas seleccionadas de la libreŕıa USGS en la imagen

AVIRIS Cuprite. En el caso de los algoritmos SSEE y SSPP varios tamaños de ventana han sido considerados.

Los resultados corresponden a los obtenidos tras 100 ejecuciones del algoritmo de emparejamiento. Los

mejores resultados (ángulos bajos) se han resaltado en negrita.

SSEE-SVD SSEE-PCA SPP SSPP

Ventana 35x35 50x50 70x70 175x175 35x35 50x50 70x70 175x175 3x3 5x5 7x7 9x9

Candidatos 2416 1795 1310 403 204 140 77 28 122500 122500 122500 122500 3653

Alunite GDS84 Na03 7,467 7,088 7,472 8,756 5,735 5,965 6,361 9,241 5,819 5,942 6,041 6,041 6,863

Alunite GDS83 Na63 7,660 7,676 8,165 9,398 6,886 6,660 7,796 10,204 6,876 6,955 7,033 7,035 9,449

Alunite GDS82 Na82 5,089 5,077 5,572 6,871 4,669 4,107 5,223 8,165 4,302 4,395 4,491 4,474 6,958

Alunite AL706 Na 5,713 5,847 6,644 7,848 4,268 5,229 6,286 8,328 4,794 4,820 4,852 4,844 7,320

Alunite HS295.3B 15,044 14,865 15,465 17,039 11,398 11,202 11,724 17,443 12,196 12,486 12,725 12,737 11,002

Alunite SUSTDA-20 6,153 6,195 6,748 7,916 5,427 5,352 6,385 8,810 5,434 5,501 5,562 5,562 7,763

Buddingtonite GDS85 D-206 3,793 3,932 3,904 4,854 3,924 3,918 4,049 5,553 3,781 3,778 3,777 3,777 3,863

Calcite WS272 7,237 7,440 8,341 9,543 5,052 7,035 7,948 10,066 5,252 5,307 5,383 5,380 8,647

Calcite HS48.3B 7,761 7,976 8,863 10,082 5,503 7,644 8,563 10,787 5,559 5,624 5,699 5,700 8,703

Chalcedony CU91-6A 4,242 4,425 5,194 6,275 2,918 4,666 5,019 7,139 2,993 3,035 3,061 3,057 5,717

Chlorite HS179.3B 15,833 16,155 17,932 22,978 15,545 15,192 17,528 22,276 14,796 15,001 15,129 15,146 13,868

Chlorite SMR-13.a 104-150 20,676 21,056 22,675 27,574 20,506 20,018 22,767 27,151 19,695 19,893 20,021 20,018 18,821

Dickite NMNH106242 7,221 7,272 7,769 8,819 6,563 6,664 7,490 9,592 6,618 6,652 6,704 6,699 8,664

Halloysite NMNH106236 12,106 11,733 12,097 13,587 9,376 9,548 9,823 13,546 10,026 10,237 10,388 10,385 10,816

Jarosite GDS99 K-y 200C 8,637 8,607 8,827 11,015 8,531 8,845 9,838 10,630 8,357 8,380 8,392 8,392 8,245

Kaolinite KGa-1 (wxyl) 5,296 5,455 6,246 7,460 3,755 5,082 5,928 8,138 4,199 4,249 4,285 4,297 6,848

Kaolinite KGa-2 (pxyl) 4,393 4,573 5,360 6,489 3,052 4,466 5,110 7,005 3,386 3,435 3,455 3,461 5,611

Kaolin/Smect KLF506 95%K 3,835 3,619 4,249 6,946 4,137 5,363 5,885 6,984 2,799 2,853 2,867 2,885 3,080

Montmorillonite SWy-1 5,922 6,113 6,937 8,045 4,234 6,006 6,681 8,812 4,507 4,550 4,594 4,597 7,232

Montmorillonite SAz-1 8,733 8,688 9,016 10,159 8,348 7,867 8,800 11,163 7,987 8,064 8,142 8,150 9,807

Muscovite GDS107 5,191 5,084 5,682 8,118 5,571 6,314 6,628 8,312 4,092 4,055 4,133 4,142 4,047

Muscovite HS146.3B 8,205 8,003 8,953 12,232 8,090 9,335 10,274 12,119 7,716 7,843 7,902 7,896 7,415

Muscovite HS24.3 6,213 6,026 7,039 10,765 6,138 7,422 8,304 10,275 5,788 5,818 5,833 5,831 5,365

Nontronite GDS41 14,366 14,833 16,429 21,576 14,205 13,372 16,609 21,054 13,365 13,583 13,741 13,727 12,362

Pyrophyllite PYS1A fine g 6,674 6,869 7,675 8,862 4,773 6,616 7,338 9,178 4,892 4,984 5,031 5,041 7,905

Promedio 8,138 8,184 8,930 10,928 7,144 7,756 8,734 11,279 7,009 7,098 7,170 7,171 8,255

S(%) 89,014 89,267 89,465 79,836 91,917 91,943 89,969 75,989 —— —— —— —— 88,509

número de filas y columnas de la imagen original
respectivamente, y el máximo número de hilos
disponibles se fija como tamaño de bloque.

4. listado. El último paso es listar los ṕıxeles can-
didatos en función de la distancia que los separa.
En este trabajo, se usa un kernel llamado Biton-
icSort para calcular reordenar mediante un al-
goritmo de ordenamiento bitónico para GPUs.
número de hilos se ha establecido emṕıricamente
a 256 y el número de bloques se calcula según la
siguiente expresión:

n bloques = exp(log2�
n pixels

n hilos
�),

donde n bloques, n pixels and n hilos deno-
tan el número de bloques, número de ṕıxeles
y número de hilos respectivamente. Se quiere
enfatizar que este último paso es puramente op-
cional y puede ser reemplazado por un método
de extracción de endmembers. También se
quiere remarcar que esta última etapa significa
un tiempo despreciable con respecto al total, in-
cluso cuando el conjunto de candidatos resulta
muy grande.

IV. Resultados Experimentales

Los experimentos se han realizado utilizando un
subconjunto de la imagen obtenida por Airborne Vis-
ible Infra-Red Imaging Spectrometer (AVIRIS), op-
erado por NASA’s Jet Propulsion Laboratory, sobre
la región minera de Cuprite en Nevada en el ver-
ano de 1997 (disponible online4). La porción uti-
lizada en los experimentos (ver Figura 7) corresponde
a un subconjunto de 350 × 350 ṕıxeles, que com-
prende 188 bandas espectrales en el rango entre los
400 y los 2500 nm y un total de 50MB de tamaño.
Los minerales presentes en esta images se conocen
muy bien y las firmas espectrales de referencia estan
disponibles en una libreŕıa (United States Geologi-
cal Survey (USGS) library 5) que es usada en este
trabajo para una evaluación de la precisión de los
algoritmos.
Dos tipos de experimentos se llevan a cabo en

este trabajo para evaluar la calidad de los ṕıxeles
candidatos extaŕıdos y el rendimiento de la im-
plementación en paralelo para GPUs del algoritmo
SSEE. Primero, se analizarán la calidad de los can-
didatos seleccionados por distintos métodos (no solo

4http://aviris.jpl.nasa.gov
5http://speclab.cr.usgs.gov
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TABLA II

Ángulo espectral (en grados) entre el conjunto de ṕıxeles obtenidos por los diferentes métodos de

preprocesado espacial (SSEE, SPP y SSPP) y el conjunto de firmas de referecia selecionado de la libreŕıa

USGS para la imagen AVIRIS Cuprite. Los resultados mostrados coreesponden a los emparejamientos ḿınimos de

ángulo espectral. Los mejores resultados (ángulos bajos) se han resaltado en negrita.

SSEE-SVD SSEE-PCA SPP SSPP

Ventana 35x35 50x50 70x70 175x175 35x35 50x50 70x70 175x175 3x3 5x5 7x7 9x9

Candidatos 2416 1795 1310 403 204 140 77 28 122500 122500 122500 122500 3653

Alunite GDS84 Na03 7,467 7,088 7,472 8,761 5,735 5,965 5,500 6,444 5,819 5,942 6,041 6,041 6,804

Alunite GDS83 Na63 7,662 7,678 8,207 9,405 6,886 6,663 8,227 9,203 6,939 7,015 7,070 7,070 9,518

Alunite GDS82 Na82 5,087 5,075 5,454 6,861 4,669 4,098 5,014 6,545 4,224 4,285 4,365 4,365 6,905

Alunite AL706 Na 5,720 5,847 6,666 7,842 4,268 5,228 6,031 7,392 4,836 4,877 4,911 4,911 7,270

Alunite HS295.3B 15,044 14,865 15,465 17,049 11,398 11,202 11,084 21,917 12,196 12,660 12,834 12,834 11,002

Alunite SUSTDA-20 6,153 6,203 6,736 7,912 5,427 5,359 6,202 7,643 5,424 5,526 5,561 5,561 7,753

Buddingtonite GDS85 D-206 3,793 3,932 3,904 4,750 3,924 3,918 4,045 4,767 3,781 3,778 3,777 3,777 3,863

Calcite WS272 7,258 7,446 8,413 9,549 5,053 7,060 8,314 8,912 5,323 5,381 5,432 5,432 8,772

Calcite HS48.3B 7,785 7,983 8,970 10,090 5,503 7,665 9,074 9,569 5,678 5,753 5,827 5,827 8,900

Chalcedony CU91-6A 4,140 4,415 4,808 6,271 2,918 4,644 4,869 5,639 2,959 2,988 3,021 3,021 5,669

Chlorite HS179.3B 15,896 16,562 17,964 22,946 15,547 15,192 20,597 24,182 14,805 14,951 15,134 15,134 14,126

Chlorite SMR-13.a 104-150 20,841 21,470 22,762 27,658 20,653 20,018 27,473 28,595 19,755 20,029 20,126 20,126 19,041

Dickite NMNH106242 7,221 7,277 7,804 8,821 6,563 6,670 7,420 8,616 6,659 6,689 6,787 6,787 8,761

Halloysite NMNH106236 12,106 11,733 12,097 13,595 9,376 9,548 9,408 19,196 10,026 10,197 10,360 10,360 10,816

Jarosite GDS99 K-y 200C 8,589 8,607 8,796 10,992 8,959 8,797 9,806 10,405 8,357 8,380 8,392 8,392 8,245

Kaolinite KGa-1 (wxyl) 5,299 5,446 6,230 7,455 3,755 5,066 5,736 6,949 4,192 4,277 4,308 4,308 6,639

Kaolinite KGa-2 (pxyl) 4,390 4,562 5,307 6,483 3,052 4,440 4,950 6,079 3,335 3,346 3,363 3,363 5,461

Kaolin/Smect KLF506 95%K 3,821 3,619 4,200 6,701 4,137 5,363 5,509 5,192 2,637 2,721 2,763 2,763 3,080

Montmorillonite SWy-1 5,941 6,115 6,995 8,041 4,234 6,029 6,485 7,463 4,482 4,601 4,655 4,655 7,253

Montmorillonite SAz-1 8,733 8,688 9,045 10,164 8,348 7,867 9,251 14,627 8,114 8,237 8,178 8,178 9,911

Muscovite GDS107 5,214 5,084 5,782 8,258 5,571 6,314 6,623 7,026 3,935 4,024 4,076 4,076 4,047

Muscovite HS146.3B 8,206 7,984 8,919 12,373 8,073 10,066 10,412 11,964 7,867 7,901 7,946 7,946 7,423

Muscovite HS24.3 6,218 5,868 6,749 10,807 6,058 7,006 8,406 10,273 5,788 5,818 5,830 5,830 5,354

Nontronite GDS41 14,434 14,568 16,429 21,561 13,621 13,372 18,601 22,426 13,324 13,502 13,622 13,622 12,093

Pyrophyllite PYS1A fine g 6,685 6,871 7,781 8,865 4,773 6,640 7,315 8,294 4,872 4,942 5,021 5,021 7,987

Promedio 8,148 8,199 8,918 10,928 7,140 7,768 9,054 11,173 7,013 7,113 7,176 7,176 8,268

S(%) 89,014 89,267 89,465 79,836 91,917 89,943 89,969 81,989 —— —— —— —— 88,509

Fig. 7. Composición en falso color de la imagen hiperespectral
recogida por el sensor AVIRIS sobre la región de Cuprite
en Nevada.

las implementaciones del SSEE, sino también por
parte del SPP y el SSPP) en comparación a un
conjunto de firmas espectrales de la libreŕıa USGS,
utilizando el angulo espectral (SAD) como métrica
cuantitativa. Se recuerda que el algoritmo SSEE
puede ser visto como un preprocesado espacial, muy

parecido al SPP y al SSPP. En consecuencia, una
comparación entre estos métodos es realizada para
medir la calidad de los candidatos seleccionados por
cada uno de ellos. Con este propósito se han selec-
cionado 25 firmas de minerales de la libreŕıa USGS,
que se muestran en la FIgura 8. A continuación, se
analizará el rendimiento de las versiones paralelas del
algoritmo utilizando dos arquitecturas differentes.

A. Calidad de los ṕıxeles candidatos

Par evaluar la calidad de los ṕıxeles candidatos
seleccionados por las implementaciones paralelas en
relación al conjunto de firmas seleccionado de la li-
brerá USGS, se consideran dos algoritmos de empare-
jamiento distintos [9]. El primero de ellos, obtiene el
promedio de los mejores emparejamientos entre los
dos conjuntos reordenados aleatoriamente en cada
iteración de un total de 100, que se pueden ver en la
Tabla I. Esta tabla incluye los resultados tanto de las
dos versiones del algoritmo SSEE como de los algo-
ritmos SPP y SSPP. El segundo algoritmo empareja
las firmas espectrales cogiendo el valor mı́nimo de an-
gulo espectral entre todas las posible combinaciones
(ver la Tabla II). En ambos casos las 25 firmas de
minerales seleccionadas son usadas como conjunto de
referencia para ambos algoritmos. Con ánimo de es-
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Fig. 8. Conjunto de 25 firmas espectrales seleccionadas para
los experimentos de la libreŕıa USGS: Alunite GDS84
Na03, Alunite GDS83 Na63, Alunite GDS82 Na82, Alu-
nite AL706 Na, Alunite HS295.3B, Alunite SUSTDA-
20, Buddingtonite GDS85 D-206, Calcite WS272, Cal-
cite HS48.3B, Chalcedony CU91-6A, Chlorite HS179.3B,
Chlorite SMR-13.a 104-150, Dickite NMNH106242, Hal-
loysite NMNH106236, Jarosite GDS99 K-y 200C, Kaolin-
ite KGa-1 (wxyl), Kaolinite KGa-2 (pxyl), Kaolin/Smect
KLF506 95%K, Montmorillonite SWy-1, Montmorillonite
SAz-1, Muscovite GDS107, Muscovite HS146.3B, Mus-
covite HS24.3, Nontronite GDS41, Pyrophyllite PYS1A
fine g.

tablecer una comparación justa se requiere comparar
un número de de candidatos que coincidan con las
firmas de referencia. Aunque surge el problema de
como decidir si un un ṕıxel candidato está bien em-
parejado con su respectiva firma de referencia. En
nuestros experimentos se considera que una firma de
referencia es encontrada cuando su valor de ángulo
espectral esta por debajo de 10◦ (donde el peor caso
entre dos firmas en un valor de 90◦). En base a
lo comentado anteriormente, se utiliza la siguiente
métrica para mostrar el porcentaje de acierto S:

S(%) =
m
P + [1− n

N ]

2
∗ 100,

donde n es el número de candidatos extráıdos por el
método, N es el total de ṕıxeles de la imagen, m es
el número de firmas satisfactoriamente emparejadas
y P es el número de firmas de referencia. Las Tablas
I y II incluyen los resultados de esta métrica. En el
caso del algoritmo SPP, el número de ṕıxeles can-
didatos es igual al tamaño de la imagen ya que este
algoritmo no realiza ninguan reducción en el número
de candidatos, pero tanto el SSPP como las versiones
del SSEE si reducen esta cantidad.
Como se muestra en las Tablas I y II, varias de las

25 firmas de referencia no están bien emparejadas
por algunos de los métodos, como por ejemplo Alu-
nite HS295.3B o Chlorite SMR-13.a 104-150. Esto
se debe a la dificultad de garantizar que esas mismas
firmas se encuentren presentes en la imagen original,
teniendo en cuenta que algunos de los minerales que
están representados en la imagen pueden no estar en
el conjunto de 25 firmas de referencia. Muchos de los
algoritmos son capaces de proporcionar una serie de
ṕıxeles candidatos que pueden ser muy similares, es-
pectralmente hablando, a las firmas de referencia de
la libreŕıa USGS, incluso considerando que el umbral

superior es de 10◦. En general podemos concluir en
base a las Tablas I y II que el algoritmo SSEE pro-
porciona buenos resultados en la mayoŕıa de los ca-
sos, siendo levemente mejores en la versión que usa la
PCA. Considerando todos los algoritmos, los mejores
resultados son obtenidos por el algoritmo SPP pero
se ha de tener en cuenta que el SSEE cuando usa
la PCA obtiene un conjunto mucho más reducido de
ṕıxeles candidatos, lo cual tendrá un fuerte impacto
en el rendimiento computacional del que se habla en
el siguiente apartado.

B. Computational Performance

Antes de presentar los resultados de rendimiento
obtenidos, se quiere señalar que todas las imple-
mentaciones GPU de los algoritmos SSEE, SPP y
SSPP mencionadas en esta sección obtienen exacta-
mente los mismos resultados tanto en serie como en
paralelo. Con intención de evaluar el rendimiento
computacional se han realizado los experimentos en
dos arquitecturas diferentes:

• Arquitectura 1. Un ordenador de sobremesa (In-
tel core i7 920 CPU a 2.67 GHz y 6 GB de
RAM) con una tarjeta NVidia GTX 580, con
512 núcleos operando a 1.54 GHz (de ahora en
adelante Arquitectura 1).

• Arquitectura 2. Un clúster6, con nodos Nvidia
TESLA S2070 (2 M2075 por nodo) y un núcleo
Intel Xeon CPU E5645 a 240GHz y 24GB
DDR3, divididos en 12 módulos de 2GB cada
uno (de ahora en adelante Arquitectura 2).

En ambos casos las versiones serie de los algo-
ritmos fueron ejecutadas en unco de los núcleos
disponibles, y los tiempos paralelos han sido medidos
en función de los recursos de cada arquitectura. La
aceleración media ha sido calculada entre cada par
CPU/GPU tras 10 ejecuciones.
La Figura 9 muestra el rendimientos de la im-

plementaciones paralelas del algoritmo SSEE con-
siderando las dos arquitecturas propuestas (para los
resultados de los algoritmos SPP y SSPP, nos re-
mitiremos a los trabajos [13], [14] respectivamente
donde se describen dichos métodos más en detalle).
De la Figura 9, podemos concluir que la versión del
algoritmo SSEE que utiliza la PCA en vez de la
SVD exibe un coste computacional más bajo, may-
ormente debido a la reducción del volumen de datos
sumado a un rango de paralelización mayor. La
versión con la SVD está limitada en este caso de-
bido a que su paralelización en GPUs es rentable
únicamente con volúmenes de datos muy grandes
[18]. Si se tienen en cuenta los resultados de precisión
de la subsección IV-A, podemos decir que la versión
PCAmejora claramente los resultados obtenidos por
la versión SVD.

V. Conclusiones y Ĺıneas Futuras

En este trabajo se ha presentado una nueva imple-
mentación del algoritmos spatial-spectral endmem-

6http://www.ceta-ciemat.es/
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Fig. 9. Tiempos de ejecución (en segundos) y rendimiento (aceleración) para las implementaciones paralelas del algoritmo
SSEE, considerandose distintos tamaños de ventana, tras procesar la imagen AVIRIS Cuprite en la Arquitectura 1 (fila
superior) y la Arquitectura 2 (fila inferior). Los valores obtenidos son los promedios tras 10 ejecuciones.

ber extraction (SSEE), el cual se puede considerar
como un preprocesado espacial capaz de seleccionar
ṕıxeles candidatos para una posterior extracción de
endmembers. Diferentes implementaciones han sido
consideradas, basándonos en el método de cálculo de
los autovectores. La implementación GPU propuesta
ha sido comparada con otros métodos de preproce-
sado espacial conocidos, tales como, el algoritmo
SPP y el SSPP. Los resultados obtenidos sugieren
que la implementación GPU del algoritmo SSEE pro-
porciona unos resultados competitivos ante los algo-
ritmos mencionados anteriormente, y permiten una
reducción de los tiempos computacionales a la vez
que se mantiene una alta calidad del conjunto de
ṕıxeles seleccionados como candidatos a ser endmem-
bers. Para futuros trabajos nos centraremos en la
inclusón de nuevos algoritmos de preprocesado espa-
cial en la comparación y el desarrollo de nuevas es-
trategias de paralelización en el preprocesado usando
GPUs y otra arquitecturas de computación de alto
rendimiento tales como las field programmable gate-
arrays (FPGAs).
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Clasificación de imágenes de teledetección
mediante ELM kernel y perfiles morfológicos

en GPU
Alberto S. Garea1, Dora B. Heras1, and Francisco Argüello2

Resumen— Hoy en día el uso de sensores hiper-
espectrales se ha extendido a una gran variedad
de aplicaciones tales como la clasificación de imá-
genes de teledetección. Recientemente se ha presen-
tado un esquema de clasificación espectral-espacial
(ELM-EMP) basado en Extreme Machine Learning

(ELM) y Perfiles Morfológicos Extendidos (EMP)
obtenidos utilizando Análisis en Componentes Prin-
cipales (PCA) y operaciones morfológicas. En este
trabajo se han introducido varias mejoras para in-
crementar la precisión de la clasificación del esquema
original (ELM-EMP). En particular, se presenta un
esquema que utiliza un clasificador ELM basado en
kernels (KELM-EMP) y se aplica una regularización
espacial. Además, se ha realizado una implementación
eficiente sobre Unidades de Procesamiento Gráfico
(GPUs) de estos esquemas. En cuanto a esta proyec-
ción en GPU, se han aplicado diferentes técnicas como
pueden ser el uso de librerías CUDA optimizadas y la
ejecución de bloques asíncronos. Como resultado, la
precisión obtenida por los dos esquemas (ELM-EMP-
S y KELM-EMP-S) es mejor que para el esquema
ELM-EMP original y el tiempo de ejecución se ha re-
ducido significativamente.

Palabras clave— Teledetección; clasificación, datos
hiperespectrales, Extreme Machine Learning (ELM),
Análisis de Componentes Principales (PCA), Perfiles
Morfológicos Extendidos (EMP).

I. Introducción

LOS avances en la tecnología de sensores de ima-

gen han hecho posible ampliar el rango del es-

pectro electromagnético que puede ser capturado,

pasando de unas pocas bandas en imágenes multi-

espectrales a cientos de bandas en imágenes hiper-

espectrales [1]. Este amplio rango proporciona más

información que puede ser utilizada para mejorar las

tareas de reconocimiento y clasificación de materi-

ales. Debido a la alta dimensionalidad de las imá-

genes hiperespectrales, se necesitan técnicas especí-

ficas para aprovechar toda esa información [2]. En

el campo de las redes neuronales usamos el término

Extreme Machine Learning(ELM) para describir un

tipo de Single-hidden Layer Feedforward Neural Net-

work (SLFN) con pesos aleatorios [3]. Se ha visto en

[4], [5] que una SLFN (con N nodos en la capa ocul-

ta) donde los pesos y los sesgos se eligen aleatoria-

mente puede aprender exactamente N observaciones

distintas [6]. El mismo autor también propone el

uso de la pseudoinversa en el algoritmo ELM para

evitar la baja inferencia de los algoritmos de entre-

1Centro Singular de Investigación en Tecnoloxías da Infor-
mación (CiTIUS), Universidade de Santiago de Compostela,
Spain, {jorge.suarez.garea, dora.blanco}@usc.es.

2Departamento de Electrónica e Computación,
Universidade de Santiago de Compostela, Spain,
francisco.arguello@usc.es.

namiento con retropropagación. En el ELM, la asig-

nación aleatoria de los pesos entre la capa de entrada

y la capa oculta produce una amplia variación en

la precisión de la clasificación en diferentes pruebas

usando el mismo número de nodos ocultos. Para evi-

tar esto, [7] propone, para el algoritmo ELM, el uso

de funciones kernel en sustitución de la capa oculta.

Como valor añadido, el algoritmo ELM es muy

adecuado para ser implementado en Unidades de

Procesamiento Gráfico (GPUs) de uso común y otras

arquitecturas paralelas debido a que la mayoría de

sus operaciones están relacionadas con operaciones

matriciales que pueden ser calculadas en bloques in-

dependientes, es decir, sin dependencia de datos en-

tre ellos. Heeswijk et al. [8] desarrolló una imple-

mentación en GPU de parte de un sistema de clasi-

ficación basado en la ejecución de un centenar de

instancias de ELM. Más tarde se publicó una im-

plementación eficiente, completamente en GPU, del

clasificador hiperespectral ELM [9]. Sin embargo, no

se han publicado implementaciones en GPU para la

versión kernel del ELM.

Las precisión de los resultados proporcionados por

una clasificación píxel a píxel puede ser mejorada

aportando información espacial al clasificador [10],

[2], [11], [12]. Esto significa que la decisión de asig-

nar un píxel a una clase determinada se basa tanto en

la característica espectral, que es el valor del píxel,

como en cierta información extraída del vecindario

del píxel, que se puede considerar información espa-

cial. Entre los métodos espaciales podemos incluir

los basados en segmentación, como la transformada

watershed [13], [14], [9] y la segmentación basada en

autómatas celulares (ECAS-II) [15], los basados en

técnicas de agrupamiento por particiones [16], los

basados en los bosques de expansión mínima [2] o

los basados en filtrado local [17].

La información espacial también puede ser ex-

traída de los datos hiperespectrales mediante herra-

mientas morfológicas. Los operadores morfológicos

más usados son la apertura y el cierre, que están

basados en las operaciones fundamentales de erosión

y dilatación. A partir de esas operaciones básicas

se pueden construir los llamados Perfiles Morfológi-

cos (MP) [18], [19], [20], [12]. Un MP contiene in-

formación de las estructuras de la imagen a difer-

entes tamaños de resolución. En la teledetección, los

MPs se calculan normalmente en base a los datos

obtenidos del Análisis en Componentes Principales

(PCA) realizado sobre los datos hiperespectrales [21],

[2], [22]. Si se conservan varias componentes prin-
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cipales, los MPs obtenidos para cada uno de esas

componentes se pueden utilizar todos juntos en un

Perfil Morfológico Extendido (EMP) [23], [24]. Esto

se puede generalizar más con el fin de modelar la in-

formación espacial de forma más precisa. Por ejem-

plo, se puede crear un Perfil de Atributos (AP) mor-

fológicos del mismo modo que un MP [25]. En [11]

se crea un Perfil de Atributos Morfológicos Exten-

dido (EMAP) usando filtros de atributos morfológi-

cos. En [18] y [21] se presentan esquemas de clasi-

ficación espectral-espacial para imágenes de telede-

tección basados en SVM e introduciendo información

proporcionada por un EMP. En el caso de [26] se uti-

lizan características Gabor, en lugar de EMP, sobre

las componentes generadas por el PCA para, pos-

teriormente, concatenar el resultado con la imagen

original y realizar la clasificación mediante el ELM

kernel. Este último artículo también presenta un cla-

sificador basado en KELM con Predicciones Multi-

hipótesis (MH).

En [27] se presenta un esquema de clasificación

espectral-espacial para imágenes hiperespectrales de

teledetección basado en ELM y que además integra

información proporcionada por un EMP. El perfil se

crea a partir de las componentes generadas por el

PCA. El esquema espectral-espacial propuesto per-

mite asignar diferentes pesos a las características es-

pectrales y a las espaciales.

En este artículo se han abordado principalmente

tres tareas. La primera tarea ha sido el desarrollo

de un esquema similar al publicado en [27], basado

en ELM con funciones kernel. Estas funciones kernel

sustituyen a la generación de pesos aleatorios en el es-

quema ELM original. La segunda ha sido la mejora,

en términos de precisión, del esquema presentado en

[27]. La tercera tarea ha sido la implementación,

sobre GPU, de los esquemas descritos previamente

para reducir el tiempo de ejecución. El resto del

artículo se organiza como sigue: La sección 2 describe

los algoritmos utilizados. En la sección 3 se presenta

la implementación del esquema de clasificación sobre

GPU. La evaluación se realiza en la sección 4. Y,

finalmente, la sección 5 presenta las conclusiones.

II. Clasificación espectral-espacial basada

en ELM

En esta sección se explican las diferentes etapas del

esquema de clasificación que llamaremos ELM-EMP,

como en [27] (Ver Fig. 1). Este proceso comienza

con la extracción de la información espacial. El

primer paso es reducir la dimensionalidad de la ima-

gen hiperespectral usando PCA. El segundo paso es

la construcción del EMP mediante operaciones mor-

fológicas. Tanto las contribuciones espectrales como

las espaciales se ajustan usando un método de combi-

nación de características llamado concatenación pon-

derada. Esto permite asignar los pesos kw y ks a los

datos espectrales y espaciales respectivamente. Fi-

nalmente, utilizamos ELM para la clasificación.

A. Clasificación basada en KELM

ELM fue originalmente desarrollado como una téc-

nica de entrenamiento para un tipo de SLFN con pe-

sos aleatorios [28], [6]. En [7] se propuso el uso de una

función kernel en lugar del uso de pesos aleatorios.

El objetivo era evitar la gran variación, en términos

de precisión de la clasificación, producida en difer-

entes entrenamientos y debida a la aleatoriedad de

los pesos. Además, [7] sugirió sumar un valor po-

sitivo
1
C

(donde C es definido por el usuario) para

calcular los pesos de β como:

β = HT

�

I

C
+ HHT

�−1

T, (1)

donde H es la matriz de salida de la capa oculta y

T es la matriz objetivo para el conjunto de datos de

entrenamiento. Con este valor positivo se tienden a

obtener soluciones más estables, así como una mejora

en el rendimiento. Por lo tanto, para x ∈ R
d
, la

función de salida del ELM es:

f(x ) = h(x )β = h(x )HT

�

I

C
+ HHT

�−1

T, (2)

donde h(x ) es un mapeo de características. La ma-

triz del kernel para ELM, Ω, puede ser representada

como:

ΩELM = HHT : ΩELMi,j

= [h(x i)× h(x j)] = [K(x i,x j)],
(3)

donde xi y xj son muestras de entrenamiento, i =
1, . . . , N , j = 1, . . . , N , y K(x i,x j) es la función

kernel. Finalmente, la función de salida se puede

escribir como:

f(x ) =







K(x ,x 1)
.
.
.

K(x ,xN )







T

� �� �

Kernel_1







I

C
+ ΩELM

� �� �

Kernel_2







−1

T.

(4)

Así, podemos resumir el ELM con kernel como:

Algoritmo ELM con kernel : Dado un conjunto

de entrenamiento J = {x i|x i ∈ R
d, i = 1, . . . , N},

una matriz de entrenamiento T, una función kernel

K(u , v) (e.g., K(u , v) = exp(−γ||u − v ||2)) y los

parámetros definidos por el usuario C y γ,

1. Calcular
�

I

C
+ΩELM

�−1
T, con ΩELM =

[K(x i,x j)], x i,x j ∈ J y K(u , v) =
exp(−γ||u − v ||2).

2. Calcular







K(x ,x 1)
.
.
.

K(x ,xN )







T

donde x 1, . . . ,xN ∈

J y x hace referencia a todos los puntos del con-

junto de datos de test.

3. Calcular la función de salida del ELM como en

la Ecuación (4).

En el caso de nuestra imagen hiperespectral, cada

muestra de entrenamiento representa un píxel de la
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1D-DWT

[kw x imagen hiperespectral, ks x (EMP)]

Classi cación
ELM

Procesado morfológico
(construcción EMP)

Imagen hiperespectral

Fig. 1. Esquema de clasificación espectral-espacial basado en ELM y mapeo de características compuesto (ELM-EMP).

imagen seleccionado de forma aleatoria, que a su vez

es un componente espectral y espacial ponderado del

píxel. Los componentes espaciales proporcionados

por el EMP son multiplicados por el factor ks, mien-

tras que los componentes de la imagen original son

multiplicados por la constante kw. La salida que se

obtiene después de la fase de clasificación es la predic-

ción de la clase a la que pertenece cada uno de los

píxeles de la imagen.

B. Extracción de características

La principal función del PCA es reducir la dimen-

sionalidad del conjunto de datos, constituido por un

gran número de variables interrelacionadas, mientras

se retiene, tanto como sea posible, la variación pre-

sente en el conjunto de datos.

Matemáticamente existen varios métodos para cal-

cular el PCA. Se puede realizar usando Single Value

Decomposition (SVD) sobre el conjunto de datos o

mediante Eigenvalue Decomposition (EVD) sobre la

matriz de covarianza del conjunto de datos, siendo

este último el método utilizado en este documento.

Ambos métodos necesitan que el conjunto de datos

esté centrado [29].

Vamos a asumir que la matriz de datos X está

centrada, es decir, a cada elemento de una columna

de X se le ha restado la media aritmética de dicha

columna, quedando ahora dicha media igual a cero.

Por lo tanto, la matriz de covarianza A = XTX/n

, donde n es el número de características, puede ser

diagonalizada:

A = USVT, (5)

donde los elementos de la diagonal de S son los va-

lores singulares de A y las primeras columnas de U

y V son los vectores singulares derecho e izquierdo

de A respectivamente. La proyección de los datos en

el eje principal se conoce como Componentes Princi-

pales (PCs).

C. EMP

Las transformaciones morfológicas fueron propu-

estas para utilizar la información espacial en la clasi-

ficación de teledetección [30], [21], [23]. El MP fue

introducido en [21] y extendido a imágenes multidi-

mensionales en [23] para extraer información sobre

el contraste y el tamaño de las estructuras presentes

en la imagen. El MP de orden n de la imagen I se

puede expresar como:

MP
(n)(I) = {γ(n)

r (I), . . . , γ(1)
r (I),

I, φ(1)
r (I), . . . , φ(n)

r (I)},
(6)

siendo γ
(i)
r y φ

(i)
r los operadores de apertura y cierre

por reconstrucción respectivamente, con un elemento

estructural i desde 1 a n, cuyo tamaño incrementa

normalmente en pasos de 1 o 2.

Cuando se usa la aproximación de MP sobre los

datos hiperespectrales, se usan los m PCs más signi-

ficativos como imagen base. El resultado es un EMP,

EMP (n)
m (I) = {(MP )

(n)
1 (I), . . . , (MP )

(n)
m (I)}, (7)

con m(2n + 1) componentes.

Una vez que se ha extraído de la imagen la infor-

mación espacial, esta debe ser integrada en el clasi-

ficador.

III. Clasificación espectral-espacial de una

imagen hiperespectral sobre GPU

En esta sección introduciremos algunos de los prin-

cipios de la programación Compute Unified Device

Architecture (CUDA), así como la implementación

de los algoritmos propuestos en la sección II. Los

kernels ejecutados en GPU se encuentran entre los

símbolos <>. Los pseudocódigos también incluyen

los acrónimos GM y SM para indicar que los kernels

usan memoria global o memoria compartida respec-

tivamente.

A. Fundamentos de programación CUDA

CUDA permite a las GPUs de Nvidia ejecutar pro-

gramas a través de la invocación de funciones parale-

las llamadas kernels [31]. Los kernels son ejecutados

por hilos que a su vez se organizan en bloques. Los

bloques se disponen en una rejilla donde se mapean a

una jerarquía de procesadores CUDA en la GPU. Los
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hilos tienen acceso a múltiples espacios de memoria,

como pueden ser la memoria local y los registros.

Cada bloque de hilos tiene un espacio de memoria

compartida que es visible únicamente a los hilos del

mismo bloque y cuyo tiempo de vida es igual al del

bloque. Por último, todos los hilos pueden acceder

al mismo espacio de memoria global.

El tiempo de vida de la memoria compartida difi-

culta el poder compartir datos entre bloques de hi-

los, lo que obliga a usar la memoria global que es

más lenta. La arquitectura Kepler [31] incluye una

jerarquía con dos niveles de caché. En este trabajo

se han seguido diferentes estrategias para optimizar

el rendimiento:

1. Maximizar la ejecución paralela. Organi-

zando los algoritmos en bloques computacional-

mente independientes.

2. Mejorar la eficiencia en el uso de la je-

rarquía de memoria. Para realizar el máximo

número de cálculos con los datos ya almacena-

dos en la memoria compartida.

3. Reducir el número de sincronizaciones

globales mediante el cómputo con blo-

ques asíncronos. En el cálculo del EMP, cada

bloque se actualiza varias veces a través de una

sincronización local antes de realizar una sin-

cronización global.

4. Añadir un borde a las regiones de datos.

Dado que en la fase de construcción del EMP

cada píxel requiere datos de sus vecinos, cada

región de datos se amplía con una frontera con

el fin de minimizar las dependencias entre los

bloques

5. Superposición de operaciones en la CPU

y la GPU. A veces es posible solapar la ejecu-

ción de operaciones independientes en la CPU

y la GPU, reduciendo el tiempo de ejecución.

En particular, en el cálculo del ELM, la gene-

ración de los pesos aleatorios para los datos de

entrada y las neuronas ocultas se solapa con la

generación de la matriz Xtest.

6. Explotar las librerías disponibles. Dado

que la mayoría de las operaciones de los al-

goritmos utilizados en este trabajo son opera-

ciones con matrices, se han utilizado diferentes

bibliotecas CUDA optimizadas para álgebra li-

neal y procesamiento de imágenes. En particu-

lar, MAGMA [32], que es una librería de álge-

bra lineal para arquitecturas heterogéneas usada

para calcular la matriz Xtest y la pseudoinversa

de la matriz H, y CULA [33], que es un con-

junto de librerías algebraicas usadas para calcu-

lar los EVD en el algoritmo PCA. Por último,

CUBLAS [34], que es una versión en GPU de

la librería estándar Basic Linear Algebra Sub-

programs (BLAS) y que se utilizó para obtener

la matriz de correlación en el cálculo de la PCA y

para calcular la matriz de pesos en la fase de en-

trenamiento, tanto para el algoritmo ELM como

para el KELM.

Algoritmo 1 Algoritmo KELM en GPU

Entrada: El conjunto de datos de la imagen hiperespectral X,
el conjunto de etiquetas T y los parámetros C y γ definidos
por el usuario

⊲ Fase de preprocesado
1: <Normalización del conjunto de datos> ⊲ SM + GM
2: Selección de los puntos de entrenamiento (Xtrain)
3: <Procesado de la matriz de objetivos (Ttrain) > ⊲ GM

⊲ Cálculo de la función kernel
4: <Calcular Kernel_2 (Eq. 4) > ⊲ GM

5: <Calcular α = (I/C + Kernel_2)−1
Ttrain > ⊲ GM

6: <Preparar los datos de test (Xtest)> ⊲ GM
7: <Calcular Kernel_1 (Eq. 4) > ⊲ GM

⊲ Clasificación.
8: <Calcular αKernel_1 > ⊲ GM

B. Clasificacion basada en KELM sobre GPU

El algoritmo KELM se compone de tres fases prin-

cipales: preprocesado, cálculo de las funciones kernel

y clasificación. El pseudocódigo del Algoritmo 1 nos

muestra la implementación en GPU tal y como se

explica en la sección II-A.

En nuestro caso, el algoritmo KELM es parte del

esquema KELM-EMP, siendo los datos de entrada

el resultado de la unión y la normalización del con-

junto de datos hiperespectrales y el EMP. En la fase

de unión, los datos del perfil obtenidos a través del

algoritmo EMP son multiplicados por un peso deter-

minado. Después, en la normalización (línea 1 del

pseudocódigo), a todos los puntos del conjunto de

datos hiperespectrales se le resta el mínimo de di-

cho conjunto mientras que en el conjunto de datos

del EMP la normalización se realiza por bandas, res-

tando el mínimo de cada banda a los elementos de

dicha banda. El kernel utilizado para el cálculo del

mínimo utiliza memoria compartida y evita el con-

flicto de bancos, reduciendo el tiempo de ejecución.

Dado que el ELM y el KELM son algoritmos de

aprendizaje supervisado, la selección de los píxeles

de entrenamiento en el mapa de referencia se hace

de forma aleatoria, escalando posteriormente los va-

lores correspondientes del conjunto de datos entre

[0:1] y almacenándolos en la matriz Xtrain (línea 2 del

pseudocódigo). Finalmente se procesa la matriz de

entrenamiento, donde cada fila representa una mues-

tra y cada columna una clase, y para la que el valor

1 indica que pertenece a la clase y el valor 0 que no

pertenece a la clase (línea 3 del pseudocódigo).

La segunda fase (ejecución de las funciones kernel)

comienza con la primera función de kernel, donde

K(u , v) = exp(−γ||u − v ||2) y u , v pertenece al

conjunto de datos de entrenamiento. En primer lu-

gar calculamos la matriz Xtrain(Xtrain)
T
, que con-

tiene todos los productos entre dos elementos del

conjunto de entrenamiento. Con la matriz ante-

rior y el parámetro γ, definido por el usuario, cal-

culamos la matriz Kernel_2. El siguiente paso es

generar una matriz identidad donde todos sus ele-

mentos son divididos por el parámetro C, también

definido por el usuario. A continuación sumamos la

matriz identidad modificada y la matriz Kernel_2.
Por último usamos la función de MAGMA llamada

magma_dgesv_gpu para resolver el sistema de ecua-

ciones lineales y obtener α, donde:
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α = (I/C +Kernel_2)−1Ttrain.

La segunda fase continua con el cálculo de la otra

función kernel del mismo modo que la anterior, pero

esta vez u pertenece al conjunto de datos de test

y v al de entrenamiento. Primero escalamos entre

[0:1] el conjunto de datos de test y lo almacenamos

en la matriz Xtest. A continuación calculamos la

función kernel y creamos una matriz para almacenar

XtestXtrain, un vector para almacenar la diagonal de

XtestXtest y otro vector para almacenar la diagonal

de XtrainXtrain. Por último calculamos la función

kernel con todos los elementos de Xtest y todos los

elementos de Xtrain.

En la última fase del algoritmo KELM únicamente

necesitamos calcular el producto de Kernel_1 por α

para obtener la clasificación final.

C. Extracción de características sobre GPU

Para reducir la dimensionalidad del conjunto de

datos se utiliza el algoritmo EVD (EVD-PCA) ex-

plicado en la sección II-B.

El algoritmo 2 incluye el pseudocódigo del algo-

ritmo EVD-PCA en GPU. Suponemos que la matriz

X contiene el conjunto de datos y que este se encuen-

tra almacenado en la memoria global de la GPU. Es

necesario preprocesar el conjunto de datos, es decir,

deben estar centrados. Para ello restamos a cada

píxel la suma de todos los píxeles de su banda divi-

dida por el número de píxeles de dicha banda (lineas

1-3 del Algoritmo 2). En este paso, además del uso

de memoria compartida para la eficiencia en el acceso

a los datos, también se utiliza la función de CUBLAS

cublasSgemv.

Una vez que la matriz X contiene los datos cen-

trados, comienza la fase del PCA. En primer lugar

se calcula la matriz de correlación de la matriz X

usando la función de CUBLAS cublasSsyrk (linea 4).

Esta función realiza la operación XXT
, pero debido

a que el resultado es simétrico, cublasSsyrk solo de-

vuelve la matriz superior. El siguiente paso consistirá

en completar la matriz inferior del cálculo anterior

con los datos de la matriz superior (line 5).

El algoritmo PCA continua con el cálculo de

XXT = USVT ,

usando la función de CULA culaDeviceSgesvd, donde

los elementos de la diagonal de S son los valores sin-

gulares de XXT
y las primeras columnas de U y

Algoritmo 2 Algoritmo EVD-PCA sobre GPU

Entrada: El conjunto de datos X se almacena inicialmente en la
memoria global

⊲ Fase de centrado del conjunto de datos
1: <Crear un vector de unos> ⊲ GM
2: Obtener la suma de todos los píxeles en cada banda del con-

junto de datos ⊲ SM +
GM

3: <Centrado del conjunto de datos> ⊲ SM
⊲ Fase PCA

4: Calcular la matriz de covarianza XX
T del conjunto de datos

centrados ⊲ SM + GM
5: <Completar la matriz triangular inferior de XX

T > ⊲ GM
6: Calcular la matriz de auto-vectores V ⊲ SM + GM
7: Obtener los PCs mediante XV ⊲ SM + GM

V son los vectores singulares derechos e izquierdos

de XXT
respectivamente (linea 6). El último paso

es la obtención de los PCs mediante la función de

CUBLAS cublasSgemm, que realiza el producto en-

tre X y V (linea 7).

D. EMP sobre GPU

El EMP es el conjunto de MPs creado por medio de

operaciones de apertura y cierre por reconstrucción

sobre cada una de las bandas obtenidas en la fase del

PCA.

La implementación realizada se basa en la propa-

gación de bloques asíncronos [35], donde se realizan

múltiples barridos en ambas direcciones al mismo

tiempo. La principal ventaja de esta implementación

asíncrona en GPU [36], para la reconstrucción mor-

fológica (que consisten en actualizaciones intra e

inter-bloque), es que se realizan tantas actualiza-

ciones como sean posibles con los datos disponibles

en la memoria compartida antes de realizar una sin-

cronización entre los hilos de los bloques. Los datos

actualizados dentro de un bloque de memoria com-

partida se pueden reutilizar, lo cual es mucho más

rápido que las actualizaciones de memoria global [37].

En esta versión asíncrona, el número de sincroniza-

ciones globales se reduce en comparación con la ver-

sión síncrona del algoritmo [35].

IV. Resultados

Esta sección muestra los resultados experimentales

obtenidos por los clasificadores. Los algoritmos pro-

puestos han sido evaluados en un PC con un quad-

core Intel Xeon E5-2609v2 a 2.5 GHz y 15 GB de

RAM. El código se ha compilado usando gcc version

4.8.4 con soporte OpenMP (OMP) 3.0 bajo Linux y

4 hilos. Se ha utilizado la librería OPENBLAS [38]

para acelerar las operaciones de los distintos algorit-

mos. En cuanto a la implementación en GPU, se ha

utilizado una tarjeta NVIDIA GrForce GTX Titan

con 14 SMXs de 192 procesadores CUDA cada uno.

Se usó la versión 7.5 del conjunto de herramientas

CUDA para Linux.

La precisión de los resultados está expresada en

porcentaje en términos de precisión total (OA), que

es el porcentaje de píxeles clasificados correctamente,

precisión media (AA), que se calcula como la media

de las precisiones de las diferentes clases, y el coe-

ficiente kappa [39], que es el porcentaje de acierto

corregido por la cantidad de acierto que sería de es-

perar debido al azar.

Los resultados de rendimiento se expresan en tér-

minos de tiempo de ejecución (en segundos) y ace-

leración. Los resultados son la media de 100 eje-

cuciones. Los resultados se muestran como valor

medio y desviación estándar de las 100 ejecuciones.

El tiempo de ejecución para los códigos en GPU no

incluye la transferencia de datos CPU-GPU, solo los

tiempos de computación.

Los algoritmos han sido probados sobre tres imá-

genes de teledetección: Una imagen obtenida por el

sensor ROSIS de 103 bandas de la Universidad de
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Pavia (Pavia Univ.), con una dimensión espacial de

610×340 píxeles, una imagen obtenida por el sensor

AVIRIS de 220 bandas y 145×145 píxeles tomada

sobre el Noroeste de Indiana (Indian Pines) y una

imagen obtenida mediante AVIRIS de 204 bandas y

512×217 píxeles del valle de Salinas, California (Sali-

nas).

Para poder realizar la comparación, el número de

muestras de entrenamiento es el mismo que en el

trabajo de referencia [27]. La tabla I muestra in-

formación de las imágenes utilizadas, incluyendo sus

dimensiones y el número y porcentaje de muestras

de entrenamiento. La selección de las muestras de

entrenamiento se ha realizado de forma aleatoria,

además de que dichas muestras no son tenidas en

cuenta cuando se evalúa la precisión. El número de

neuronas de la capa oculta empleadas en el ELM es

de 1000 para Pavia Univ., 300 para Indian Pines y

350 para Salinas en todos los casos [27].

Para el cálculo del EMP, los mejores resultados

fueron los obtenidos considerando 7 componentes

principales que se extrajeron previamente mediante

análisis en componentes principales. Se consideran

además 7 operaciones de apertura y cierre por re-

construcción, usando discos de radio incremental (el

tamaño de los elementos estructurales es de 3, 5, 9,

13, 17, 21 y 25, dando lugar a un total de 105 com-

ponentes). El mapeo de características compuestas

es de tipo concatenación ponderada, es decir, se le

da un peso a la información espacial y otro a la es-

pectral. El peso para la característica espectral (kw)

es 1, mientras que el peso para la característica espa-

cial (ks) se ha ajustado para cada imagen por prueba

y error en valores desde 0.5 hasta 10. Los mejores

resultados se obtuvieron con ks 1, 5 y 3 para la Uni-

versidad de Pavia, Indian Pines y Salinas respectiva-

mente. Tal y como se menciona en la Sección II-A,

con el fin de maximizar la capacidad de discrimi-

nación del clasificador, cada conjunto de datos χ fue

ajustado al rango [0,max(χ) − min(χ)]. Este pro-

ceso se llevó a cabo de forma independiente para los

datos hiperespectrales y para cada uno de los com-

ponentes individuales del EMP. Finalmente, después

de la concatenación de las dos características, todo el

conjunto de datos se escaló dentro del rango de [0,1].

En primer lugar hemos realizado una compara-

ción entre el esquema original basado en ELM

(ELM-EMP) y la versión que incluye una post-

regularización espacial (ELM-EMP-S). Esta post-

regularización consiste en asignar a cada píxel la

clase mayoritaria de entre sus vecinos. En nuestro

caso se han tenido en cuenta a los 8 vecinos de cada

píxel. La tabla II muestra que esta técnica mejora

los resultados de precisión de la clasificación con un

bajo coste en el tiempo de ejecución, pasando de un

valor para OA de 92.81% a 95.05% en el caso de la

imagen de Indian Pines y de un 99.65% a 99.82% en

el caso de la imagen de Pavia Univ.. Por lo tanto,

a partir de ahora los esquemas aquí estudiados in-

cluyen dicha post-regularización.

En la tabla III se comparan, en términos de

precisión de la clasificación y tiempo de ejecu-

ción en GPU, los esquemas propuestos, ELM-EMP-

S y KELM-EMP-S (KELM-EMP con regulariza-

ción), con otros esquemas proyectados sobre GPU y

disponibles en la literatura. Todos los experimen-

tos han sido realizados en las mismas condiciones

experimentales. Algunos de esos esquemas, como

ELM+wat [9], usan ELM como clasificador mien-

tras que otros, como SVM+wat [14] y WT-EMP

[18], utilizan SVM, que es un clasificador bastante

utilizado en la literatura. Todos los experimentos

mostrados en la tabla se han realizado bajo las mis-

mas condiciones experimentales descritas al inicio

de la sección. En la tabla, los mejores resultados

se muestran en negrita. El esquema ELM imple-

mentado en [9] realiza una regularización después

de la clasificación, del mismo modo que los esque-

mas propuestos ELM-EMP-S y KELM-EMP-S. El

esquema ELM+wat [9] combina la información pro-

porcionada por el esquema ELM con información es-

pacial obtenida a través de un algoritmo watershed.

Los esquemas SVM [14] y SVM+wat [14] usan SVM

como clasificador, pero el segundo añade informa-

ción espacial usando un algoritmo de segmentación

watershed. Por último, en el esquema WT-EMP [18]

se crea un EMP a partir de las características extraí-

das mediante wavelets que se combina con la imagen

original, sin ruido, en un vector que es procesado por

el clasificador SVM.

En la tabla III podemos ver que los esquemas

propuestos en este artículo (ELM-EMP-S y KELM-

EMP-S) obtienen resultados muy cercanos en térmi-

nos de precisión de la clasificación, siendo el esquema

KELM-EMP-S ligeramente superior en las imágenes

de Pavia Univ. e Indian Pines.

En las tablas IV y V se muestran los tiempos de

ejecución y aceleraciones de las versiones GPU so-

bre las versiones OpenMP optimizadas para los es-

quemas propuestos (ELM-EMP-S y KELM-EMP-S).

Ambos esquemas incluyen post-regularización. En

el caso del esquema KELM-EMP-S, los valores para

los parámetros definidos por el usuario C y γ para

las tres imágenes hiperespectrales son: C = 108 y

γ = 10 para Pavia Univ., C = 106 y γ = 10 para

Indian Pines y C = 108 y γ = 12 para Salinas. Tal

y como se mostraba en la tabla III, las precisiones

alcanzadas por el esquema KELM-EMP-S para las

dos primeras imágenes (Pavia Univ. e Indian Pines)

son mejores que las obtenidas por el esquema ELM-

EMP-S, sin embargo, podemos observar que requiere

más tiempo para obtener el resultado. En cuanto a

las aceleraciones, se han alcanzado valores de 4.92×
para la imagen de Pavia Univ., mientras que para

la imagen de Indian Pines el valor obtenido es una

aceleración de 1.28×. Esto se debe a que la imagen

de Indian Pines es 4.5 veces más pequeña que las

otras dos utilizadas en este artículo y, por lo tanto,

el número de hilos necesarios es también menor, lo

que dificulta ocultar el coste en las transferencias de

datos y, por tanto, aumenta el tiempo de ejecución.

Basada en los resultados de la clasificación
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TABLA I

Información sobre las imágenes de teledetección utilizadas para el test.

sensor # clases dimensiones # muestras # muestras de entrenamiento

Pavia Univ. ROSIS 9 610×340×103 42776 3921 (9.17%)

Indian Pines AVIRIS 16 145×145×220 10249 625 (6.10%)

Salinas AVIRIS 16 512×217×204 54129 1076 (1.99%)

TABLA II

Comparativa, en términos de precisión de la clasificación y tiempos de ejecución en GPU, entre el esquema

ELM-EMP y ELM-EMP-S.

Esquema Pavia Univ. Indian Pines

OA(%) AA(%) Kappa(%) t(s) OA(%) AA(%) Kappa(%) t(s)

ELM-EMP 99.65 99.60 99.52 2.29 92.81 95.02 91.77 0.72
±0.08 ±0.06 ±0.11 ±0.08 ±0.76 ±0.65 ±0.86 ±0.13

ELM-EMP-S 99.82 99.76 99.75 2.30 95.05 96.44 94.32 0.72
±0.09 ±0.05 ±0.13 ±0.10 ±0.74 ±0.56 ±0.85 ±0.12

TABLA III

Precisiones y tiempos de ejecución en GPU para las distintas imágenes. Las desviaciones estándar van

seguidas del símbolo ±. Las mejores precisiones se muestran en negrita.

Esquema Pavia Univ. Indian Pines Salinas

OA(%) AA(%) Kappa(%) OA(%) AA(%) Kappa(%) OA(%) AA(%) Kappa(%)

KELM-EMP-S 99.83 99.79 99.77 95.39 96.82 94.72 99.16 99.05 99.06
±0.07 ±0.04 ±0.09 ±0.80 ±0.63 ±0.92 ±0.18 ±0.20 ±0.20

ELM-EMP-S 99.82 99.76 99.75 95.05 96.44 94.32 99.21 99.09 99.12
±0.09 ±0.05 ±0.13 ±0.74 ±0.56 ±0.85 ±0.25 ±0.18 ±0.28

ELM 96.94 96.13 95.83 82.25 89.85 79.93 93.63 96.38 92.89
±0.31 ±0.34 ±0.43 ±1.57 ±0.98 ±1.73 ±0.29 ±0.25 ±0.32

ELM+wat 97.20 96.42 96.30 80.64 79.90 78.40 93.60 96.41 92.86
±0.33 ±0.43 ±0.44 ±2.46 ±3.04 ±2.73 ±0.32 ±0.27 ±0.36

SVM 79.43 86.62 76.70 79.43 86.62 76.70 88.45 92.37 87.08
±0.96 ±0.86 ±1.05 ±0.96 ±0.86 ±1.05 ±0.47 ±0.50 ±0.54

SVM+wat 96.18 96.58 94.81 87.65 91.41 85.96 - - -
±0.52 ±0.25 ±0.70 ±1.26 ±1.78 ±1.42 - - -

WT-EMP 98.70 98.72 98.22 89.73 94.12 88.28 - - -
±0.18 ±0.13 ±0.24 ±1.14 ±0.67 ±0.073 - - -

TABLA IV

Tiempos de ejecución y aceleración para el esquema ELM-EMP-S.

PCA (s) EMP (s) ELM (s) Total (s)

Pavia Univ.

CPU 0.43 14.93 14.97 30.33

OMP 0.28 4.35 6.70 11.33

GPU 0.05 1.08 1.17 2.30

Speedup GPU vs. OMP: 4.92×

Indian Pines

CPU 0.13 1.52 0.82 2.47

OMP 0.07 0.44 0.4 0.91

GPU 0.06 0.58 0.07 0.71

Speedup GPU vs. OMP: 1.28×

Salinas

CPU 0.60 8 3.96 12.56

OMP 0.31 2.30 2.06 4.67

GPU 0.07 0.70 0.22 0.99

Speedup GPU vs. OMP: 4.71×

obtenidos por cada esquema de clasificación también

realizamos la prueba estándar de McNemar [40], [26].

Se emplea para verificar la relevancia estadística de

las diferencias de precisión entre pares de esquemas.

La tabla VI presenta los resultados del test, donde

cada valor Z compara el clasificador KELM-EMP-S

con cada uno de los métodos mostrados en la tabla.

La diferencia en precisión entre cada par de clasifi-
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TABLA V

Tiempos de ejecución y aceleración para el esquema KELM-EMP-S.

PCA (s) EMP (s) KELM (s) Total (s)

Pavia Univ.

CPU 0.43 14.93 51.61 66.97

OMP 0.28 4.35 14.92 19.55

GPU 0.05 1.08 2.80 3.93

Speedup GPU vs. OMP: 4.97×

Indian Pines

CPU 0.13 1.52 1.22 2.87

OMP 0.07 0.44 0.56 1.07

GPU 0.06 0.58 0.15 0.79

Speedup GPU vs. OMP: 1.35×

Salinas

CPU 0.60 8.00 8.92 17.52

OMP 0.31 2.30 2.81 5.42

GPU 0.07 0.70 0.62 1.39

Speedup GPU vs. OMP: 3.90×

cadores es vista como significativa con un nivel de

confianza del 95% si |Z| > 1.96, y con un nivel de

confianza del 99 % si |Z| > 2.58. Un valor positivo de

Z indica que el primer clasificador supera al segundo

(Z > 0). Podemos observar que sólo en un caso,

cuando comparamos los esquemas KELM-EMP-S y

ELM-EMP-S, las pequeñas diferencias en la precisión

no son estadísticamente relevantes, lo que indica que

ambos sistemas de clasificación son similares en tér-

minos de precisión.

V. Conclusion

En este artículo se presenta un esquema de clasi-

ficación para imágenes hiperespectrales de teledetec-

ción basado en kernels llamado KELM-EMP desa-

rrollado a partir de un esquema publicado anterior-

mente (ELM-EMP) por los autores[27]. Estos es-

quemas realizan una reducción de la dimensionali-

dad de la imagen hiperespectral mediante análisis en

componentes principales, seguida de la construcción

de un perfil morfológico extendido. A continuación

se utiliza una concatenación ponderada para combi-

nar los datos del perfil con los datos de la imagen

hiperespectral sobre los que se ejecuta el clasifica-

dor. En este artículo se propone también añadir un

proceso de regularización espacial al final de la clasi-

ficación, de modo que se eliminan clasificaciones er-

róneas de píxeles aislados. Una última aportación de

este artículo es proponer proyecciones de los algorit-

mos ELM-EMP-S y KELM-EMP-S sobre GPU, uti-

lizando CUDA y aplicando técnicas de mejora como

la ejecución asíncrona de algunas secciones del algo-

ritmo.

Los resultados de precisión de la clasificación

muestran que el esquema basado en KELM con re-

gularización espacial (KELM-EMP-S) obtiene preci-

siones altas alcanzando un valor de 99.83% de pre-

cisión media para la imagen de Pavia Univ. En

cuanto a la ejecución en GPU se consiguen acelera-

ciones altas en comparación con la ejecución de las

versiones OpenMP alcanzando un speedup de 4.97×
para la imagen de Pavia Univ.
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Análisis del efecto del particionado en Tiles
sobre una versión paralela del codificador

HEVC
Otoniel López, Pablo Piñol, Héctor Migallón, Vicente Galiano, Manuel P. Malumbres 1

Resumen— El nuevo estándar de codificación de

v́ıdeo HEVC introduce un nuevo concepto llamado

’Tiles’. Los Tiles son regiones rectangulares de un

frame de v́ıdeo que pueden ser codificadas de man-

era independiente. Con el fin de reducir el tiempo

necesario para codificar una secuencia de v́ıdeo con

HEVC, hemos utilizado un enfoque paralelo basado

en Tiles y se han evaluado los beneficios y desventa-

jas de esta aproximación. En las pruebas realizadas

se obtienen aceleraciones de hasta 9.3x utilizando 10

procesos con una pérdida en R/D despreciable.

Palabras clave—HEVC, openmp, tiles, parallelismo,

codificación de video.

EL Joint Collaborative Team on Video Coding
(JCT-VC) ha desarrollado un nuevo estándar de

codificación de v́ıdeo llamado High Efficiency Video
Coding (HEVC)[1]. El JCT-VC está formado por
miembros de la norma ISO/IEC Moving Picture Ex-
perts Group (MPEG) y la UIT-T Video Coding Ex-
perts Group (VCEG). El nuevo estándar alcanza casi
un 50% de ahorro de tasa de bits en comparación
con el anterior estándar de codificación de video
H.264/AVC (Advanced Video Coding) [2]. El au-
mento de la eficiencia está ligada a un aumento de
la complejidad computacional. Para hacer frente al
aumento de la complejidad se utilizan técnicas de
paralelización para aprovechar las arquitecturas de
computación paralela disponibles.

HEVC incluye nuevas caracteŕısticas que per-
miten la computación paralela de alto nivel, como el
Wavefront Parallel Processing (WPP) o los Tiles y
también incluye nuevas caracteŕısticas que permiten
la computación paralela de bajo nivel (dentro del
proceso de codificación), como el Parallel Method [3]
que permite la estimación de movimiento de forma
paralela.

Los tiles son regiones rectangulares de un frame de
v́ıdeo que pueden ser codificados de forma indepen-
diente. En este trabajo se analiza el comportamiento
paralelo cuando se usan tiles y cómo el diseño de par-
ticionado afecta en el rendimiento tanto en la acel-
eración como en el Rate/Distortion (R/D).

Algunos trabajos como [4] se centran en la par-
alelización del decodificador HEVC, ya que se busca
una decodificación rápida de contenidos multimedia
pre-codificada, como el cine digital y de v́ıdeo bajo
demanda. Sin embargo, pensamos que se deben re-
alizar más esfuerzos en el lado del codificador, donde
se encuentra la mayor complejidad computatioonal.
La paralelización de la parte de codificación de v́ıdeo

1Dpto. de F́ısica y Arquitectura de Com-
putadores, Universidad Miguel Hernández, e-mail:
otoniel,pablop,hmigallon,vgaliano,mels@umh.es.

puede ser útil para aplicaciones como la grabación
de v́ıdeo o el streaming de eventos en vivo.

Otros trabajos analizan y proponen técnicas par-
alelas de bajo nivel para la codificación de secuen-
cias de v́ıdeo con HEVC, como la paralelización del
módulo de estimación de movimiento [5] o la par-
alelización del módulo de predicción intra [6]. Nue-
stro trabajo se basa en aplicar técnicas paralelas de
alto nivel, mediante el uso de tiles sobre arquitec-
turas de memoria compartida.

En [7], los autores comparan slices y tiles sobre
HEVC. Los resultados se muestran en términos de
porcentaje de incremento o decremento de la tasa de
bits. En nuestro estudio evaluamos el rendimiento
de los tiles, pero nos centraremos tanto en la re-
ducción de la complejidad relacionada con la codifi-
cación como en el R/D obtenido. Además, se evalúa
el impacto del particionado de los tiles.

El resto del trabajo se organiza de la siguiente
manera. En la Sección I presentaremos los princi-
pales aspectos relacionados con los tiles en HEVC.
En la Sección II se presentan y analizan los resul-
tados de las pruebas realizadas. Finalmente, en la
Sección III se presentan las conclusiones obtenidas.

I. Particionado en Tiles

La división de un frame de v́ıdeo en tiles es una
técnica nueva incluida en HEVC que no exist́ıa en
los estándares anteriores de codificación de v́ıdeo.
Los tiles son regiones rectangulares de un frame de
v́ıdeo que puede ser codificadas de forma independi-
ente (y posteriormente decodificadas), con el uso de
algunos datos comunes para todo el bitstream. Esta
independencia permite la paralelización de los pro-
cesos de codificación y decodificación a nivel ’sub-
picture’. Los tiles contienen un número entero de
Coding Tree Units (CTUs). Cada región rectangular
resulta de la división de un frame en varias colum-
nas y filas. El ancho de cada columna (en unidades
CTU) y también el alto de cada fila se puede ajus-
tar individualmente. En el ejemplo que se mues-
tra en la Figura 1, un frame de resolución Full HD
(1920x1080) se divide en 10 tiles utilizando un es-
quema de particionado de 5 columnas con un ancho
de 6 CTUs y 2 filas con una altura de 8 y 9 CTUs,
respectivamente.

La independencia de los tiles permite la par-
alelización del proceso de codificación, pero tiene
un inconveniente principalmente: la eficiencia de la
codificación respecto al rendimiento en R/D, se ve
reducida. Esto sucede porque los tiles no pueden
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Fig. 1. Division de un frame full-HD (1920x1080 pixels) en
10 tiles (5 columnas de 6 CTUs de ancho; 2 filas con 8
and 9 CTUs de alto cada una).

utilizar la información de los CTUs perteneciente a
los otros tiles vecinos para realizar cualquier tipo de
predicción, y por lo tanto, la redundancia existente
entre los CTUs vecinos que pertenecen a diferentes
tiles no puede ser explotada.

En este trabajo se ha implementado una par-
alelización a nivel de tile en el codificador de v́ıdeo
HEVC para plataformas de memoria compartida. La
codificación de cada tile se asigna a un núcleo difer-
ente. Hemos evaluado el rendimiento de la versión
paralela para 2, 4, 6, 8, 9, y 10 procesos y se han
comparado los resultados obtenidos con los propor-
cionados por la versión secuencial, tanto con respecto
al rendimiento en R/D, como en tiempo de cómputo.
Como se ha comentado anteriormente, se mapean los
tiles de cada frame en el mismo número de proce-
sos. Para un cierto número de tiles por frame, pode-
mos encontrar diferentes particionados del frame.
Por ejemplo, si queremos dividir el frame en 9 tiles
podemos elegir tres diferentes distribuciones: 9x1 (9
columnas por fila 1), 1x9 (1 columna por 9 filas) y 3x3
(3 columnas por filas 3). Cada una de estas distribu-
ciones se podria, además, haber diseñado de manera
diferente si cambiamos el ancho y el alto de cada una
de las columnas y las filas. Con el fin de obtener la
máxima eficiencia de computación en paralelo vamos
a utilizar los diseños que proporcionan la distribución
de la carga más equilibrada, es decir, los tiles que
producen un número similar de CTUs. Una dis-
tribución de carga equilibrada no siempre garantiza
una distribución equilibrada de trabajo debido a que
los recursos necesarios para codificar un solo CTU
pueden variar, pero una distribución desequilibrada
de la carga probablemente implicará una baja eficien-
cia computacional. Como una medida del equilibrio
en la distribución de la carga, hemos calculado la efi-
ciencia máxima teórica que se podŕıa obtener en la
versión paralela, teniendo en cuenta la misma com-
plejidad computacional para cada CTU. Un valor del
100% significa que todos los procesos codificarán el
mismo número de CTUs. En la Tabla I, se enumeran
los diferentes particionados de tiles que utilizaremos
en nuestras pruebas con diferente número de núcleos
y dos formatos de v́ıdeo.

La eficiencia óptima paralela teórica seŕıa propor-
cionada por la columna ’balance %’ en la Tabla I.
Si dividimos, por ejemplo, un frame de 2560x1600
ṕıxeles en 10 tiles, y elegimos el particionado 10x1,

entonces tendremos 10 tiles con 100 CTUs cada uno,
lo que significa un 100% de balanceo de carga (to-
dos los tiles tienen el mismo número de CTUs). Si
nosotros, por lo contrario, seleccionamos el parti-
cionado de 1x10, entonces vamos a tener 5 tiles con
80 CTUs cada uno, y 5 tiles con 120 CTUs cada
uno. El escenario más probable es que los 5 proce-
sos que gestionan los tiles más ’pequeños’ permanez-
can a la espera de los procesos responsables de los
tiles más ’grandes’. En este caso, el ı́ndice de bal-
anceo de carga máxima seŕıa el 83%. Por lo tanto,
para un número espećıfico de procesos, el diseño se-
leccionado puede afectar a la eficiencia de la versión
paralela. Se ha de tener también en cuenta que un
solo diseño puede proporcionar diferentes porcenta-
jes de equilibrio de carga en función de la resolución
de la secuencia de v́ıdeo. Por ejemplo, la disposición
4x1 obtiene el 100% y el 94% de equilibrio de carga
para resoluciones de video de 2560x1600 y 1920x1080
respectivamente.

En la siguiente sección se presentarán los resulta-
dos para las secuencias de v́ıdeo seleccionadas, us-
ando todos los particionados que se indican el la
Tabla I.

II. Experimentos

El algoritmo paralelo propuesto se ha lanzado so-
bre una plataforma de memoria compartida que con-
siste en dos hexacores Intel Xeon X5660 con frecuen-
cias de hasta 2.8GHz, una caché de 12 MB por proce-
sador y 48 GB de RAM. El sistema operativo uti-
lizado es CentOS Linux 5.6 para x86 de 64 bits. El
entorno paralelo usado es OpenMP [8]. El com-
pilador utilizado es g ++ compilador v.4.1.2. La
versión del software de codificación de referencia uti-
lizado es HM 16.3 [9].

Las secuencias de v́ıdeo de test utilizadas en nue-
stros experimentos son Traffic (2560x1600), People
on Street (2560x1600), Tennis (1920x1080) y Park
Scene (1920x1080). Los resultados obtenidos son
para los modos de codificación Low-delay B (LB)
y All Intra (AI), codificando 150 frames las secuen-
cias Traffic y People y 240 frames para ParkScene
y Tenis con diferentes parámetros de cuantificación
(QPs) (22, 27, 32, 37).

En la Figura 2, se presenta la evolución del tiempo
de codificación para las secuencias Traffic y People
para los modos AI y LB en función del número de
procesos según el particionado de tiles propuesto.
Como se puede ver, el tiempo de codificación puede
verse reducido hasta 9.3 veces cuando usamos 10 pro-
cesos. Como puede verse en la Figura 3, el algoritmo
de paralelización a nivel de tiles obtiene un buen
rendimiento y también buenos resultados en cuanto
a escalabilidad. Si nos fijamos en la Figura 3, para 10
procesos, existen diferencias en el rendimiento par-
alelo cuando usamos diferentes particionados de tiles.
En concreto, en el modo de codificación AI pode-
mos encontrar diferencias de hasta 1.58x de un es-
quema de partición de tiles de 1x10 con respecto al
esquema de partición de tiles de 10x1. Por lo gen-
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TABLA I

Particionado y porcentaje de balanceo de carga

(a) 2560x1600 (40x25 CTUs)

#Proc Particionado AvgCTU MaxCTU Bal %

1P 1x1 1000 1000 100%

2P 1x2 500 520 96%

2x1 500 500 100%

4P 1x4 250 280 89%

2x2 250 260 96%

4x1 250 250 100%

6P 1x6 166.7 200 83%

2x3 166.7 180 93%

3x2 166.7 182 92%

6x1 166.7 175 95%

8P 1x8 125 160 78%

2x4 125 140 89%

4x2 125 130 96%

8x1 125 125 100%

9P 1x9 111.1 120 93%

3x3 111.1 126 88%

9x1 111.1 125 89%

10P 1x10 100 120 83%

2x5 100 100 100%

5x2 100 104 96%

10x1 100 100 100%

(b) 1920x1080 (30x17 CTUs)

#Proc Particionado AvgCTU MaxCTU Bal %

1P 1x1 510 510 100%

2P 1x2 255 270 94%

2x1 255 255 100%

4P 1x4 127.5 150 85%

2x2 127.5 135 94%

4x1 127.5 136 94%

6P 1x6 85 90 94%

2x3 85 90 94%

3x2 85 90 94%

6x1 85 85 100%

8P 1x8 63.8 90 71%

2x4 63.8 75 85%

4x2 63.8 72 89%

8x1 63.8 68 94%

9P 1x9 56.7 60 94%

3x3 56.7 60 94%

9x1 56.7 68 83%

10P 1x10 51 60 85%

2x5 51 60 85%

5x2 51 54 94%

10x1 51 51 100%
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(a) Traffic AI mode.
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(b) People AI mode.
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(c) Traffic LB mode.
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(d) People LB mode.

Fig. 2. Evolución del tiempo de codificación para todas las secuencias de video con diferente numero de procesos y particionados
de tiles para un QP=37.

eral, los diseños de particionado de tiles basados en
columnas de CTUs o los tiles cuadrados obtienen un
mejor rendimiento paralelo. Como es de esperar, este

efecto depende de la resolución de v́ıdeo. Siguiendo
con el ejemplo anterior, para una resolución de v́ıdeo
de 2560x1600, y un tamaño de CTU de 64x64, el
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(d) People LB mode.

Fig. 3. Evolucion del Speed-Up para todas las secuencias de video con diferente numero de procesos y particionados de tiles
para un QP=37.

número de CTUs en un frame son 40x25. Si dividi-
mos el frame con el particionado 1x10, tenemos 5
procesos con CTUs de 40x2 y 5 procesos con 40x3
CTUs. Por otra parte, si dividimos el frame con la
disposición 10x1, contamos con 10 procesos de 4x25
CTUs. En el primer caso (1x10), 5 procesos tienen
que realizar un 50% más trabajo que los otros 5 pro-
cesos. Por lo general, cuanto más equilibrada esté
la carga computacional, mejor rendimiento paralelo
se consigue, a excepción de algunas secuencias en
las que esto no se logra. En estas excepciones, in-
cluso cuando cada proceso tiene el mismo número
de CTUs, la complejidad computacional inherente a
cada CTU difiere, produciendo que algunos procesos
terminen antes que los otros.

En la Figura 4 se muestra la eficiencia media de la
versión paralela para todos los valores de QP de las
diferentes secuencias codificadas para ambos modos
LB y AI. Como se puede ver, se obtienen buenas
eficiencias para los dos modos de codificación LB y
AI, siendo la eficiencia media del 87% . Sin embargo,
si nos centramos en los diseños de particionado de
tiles cuadrados, la eficiencia media se eleva hasta el
91%.

En cuanto al rendimiento en R/D, en la Figura 5
se presenta el % de BD-rate para las secuencias de
v́ıdeo de resolución 4K en función del número de pro-
cesos y del esquema de particionado en tiles. Como
se puede ver, el % de BD-rate aumenta cuando au-
menta el número de procesos. Este es un compor-

tamiento esperado porque los tiles son estructuras in-
dependientes y por lo tanto el codificador aritmético
funciona de una manera independiente en cada tile,
no disponiendo de información de los tiles previa-
mente codificados. Por otra parte, la partición en
tiles cuadrados obtiene ligeramente mejor resultado
tanto en el modo LB como en AI, debido a que
hay más informacion de los CTUs vecinos para la
predicción inter e intra.

Según los resultados obtenidos, podemos asegurar
que la paralelización del codificador HEVC en tiles
es interesante, ya que reduce drásticamente el tiempo
de codificación (hasta 9.3x para 10 procesos) con un
ligero incremento en R/D, especialmente si se uti-
lizan esquemas de particionado cuadrados (BD-rate
de 0.75% para el modo AI y 1.2% para el modo LB,
en promedio). El incremento máximo debido al es-
quema de particionado del tile es de un 5% para la
secuencia Tennis en el modo LB utilizando 10 pro-
cesos. Por lo tanto, el principal aspecto que afec-
tará al rendimiento de la versión paralela es la carga
computacional y es por eso que debemos dividir los
tiles de tal manera que todos los procesos tengan el
mismo número de CTUs. En el caso de las secuen-
cias de v́ıdeo analizadas en este trabajo, un parti-
cionado de tiles cuadrados o con más columnas que
filas de CTUs, tienen una mejor distribución de la
carga computacional.
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Fig. 4. Efficiencia paralela media para todas las secuencias de video con diferente número de procesos y particionado de tiles
para todos los QPs.
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Fig. 5. % BD-Rate medio para todas las secuencias de video con diferente numero de procesos y particionado de tiles para
todos los QPs.

III. Conclusiones

En este art́ıculo se presenta un estudio del la par-
alelización a nivel de tiles del codificador HEVC, us-
ando diferentes diseños de particionado de frame.
Los resultados muestran que tanto los particiona-
dos de tiles cuadrados como aquellos con más colum-
nas que filas obtienen los mejores resultados (hasta
9.3x para 10 procesos) en las secuencias de v́ıdeo
utilizadas. Aunque en algunos experimentos los
particionados de tiles basados en columnas puedan
obtener una mejor eficiencia, en promedio, los par-
ticionados de tiles cuadrados presentan un mejor
comportamiento tanto en speed-up como en R/D.
Además, el incremento en el porcentaje de BD-rate

es baja en todos los casos, especialmente cuando se
aplican particionados de tiles cuadrados, debido a la
mayor información disponible de los CTUs vecinos
para los procesos de predicción inter e intra.

Por último, debemos tener en cuenta la resolución
de la secuencia de v́ıdeo con el fin de realizar el par-
ticionado de los frames, de tal manera que el número
de CTUs en cada tile sea casi el mismo y por lo tanto
la carga computacional esté más equilibrada.
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MARL-Ped+Hitmap: Aumentando la
productividad de simulaciones basadas en
agentes con una herramienta de arrays

distribuidos
Eduardo Rodriguez-Gutiez 1, Francisco Martinez-Gil 2, Juan Manuel Orduña-Huertas 3,

Arturo Gonzalez-Escribano 4

Resumen— Los sistemas Multi-agente están consti-
tuidos por piezas software llamadas agentes que son
capaces de percibir el entorno y actuar en él de man-
era autónoma. MARL-Ped es un modelo Multi-agente
de peatones donde cada agente (peatón) aprende
el comportamiento adecuado para la simulación de
diferentes situaciones (aglomeraciones, cruces, evac-
uaciones de recintos cerrados,...). MARL-Ped utiliza
el estándar de paso de mensajes MPI para su ex-
plotación en sistemas distribuidos de forma portable.
Programar utilizando directamente sistemas de paso
de mensajes requiere un gran esfuerzo si se desean in-
troducir poĺıticas de reparto de carga flexibles y que
se adapten a la plataforma de destino. Hitmap es
una biblioteca de funciones para facilitar la progra-
mación de aplicaciones paralelas, basada en arrays dis-
tribuidos. Introduce abstracciones para la partición
y mapeo transparente de arrays, aśı como para con-
struir patrones de comunicación flexibles que se adap-
tan a la partición de forma automática.

En este trabajo presentamos la metodoloǵıa y
técnicas de Hitmap aplicadas a la simulación de
agentes, utilizando MARL-Ped como caso de estu-
dio. Mostramos conceptual y experimentalmente las
ventajas de aplicar Hitmap para aumentar la produc-
tividad de este tipo de aplicaciones, tanto en adapt-
abilidad como en rendimiento, permitiendo agrupar
agentes en procesos y reduciendo los costes de comu-
nicación y sobrecargas de forma transparente.

Palabras clave— Agentes, simulación de multitudes,
paso de mensajes, herramientas de programación, ar-
rays distribuidos

I. Introducción

Los sistemas Multi-agente [1], [2] están basados
en la construcción de procesos computacionales in-
dependientes denominados agentes que tienen la
capacidad de percibir el entorno y, de manera
autónoma, tomar decisiones acerca de las actividades
a llevar a cabo para conseguir sus objetivos. Este
tipo de software es especialmente interesante para
estudiar sistemas complejos, como la dinámica de
los peatones, donde la interacción autónoma de los
individuos genera comportamientos globales del sis-
tema. MARL-Ped [3] es un modelo de peatones
Multi-agente distribuido donde cada agente (peatón)
aprende un comportamiento propio, que permite

1Dpto. de Informática, Univ. Valladolid, e-mail:
eduardo@infor.uva.es

2Dpto. de Informática, Univ. Valencia, e-mail:
francisco.martinez-gil@uv.es

3Dpto. de Informática, Univ. Valencia, e-mail:
juan.orduna@uv.es

4Dpto. de Informática, Univ. Valladolid, e-mail:
arturo@infor.uva.es

simular a grupos de peatones (desde unos pocos
hasta multitudes) en diferentes escenarios como con-
gestiones, cruces, avance en colas etc. La cantidad
de agentes necesaria para simular muchedumbres, aśı
como la gran carga computacional que implica tanto
el proceso de aprendizaje de los agentes como la sim-
ulación de su comportamiento y del entorno, hacen
de MARL-Ped un buen ejemplo de aplicación par-
alela apropiada para entornos de alto rendimiento.
La versión actual de MARL-Ped utiliza el estándar
de paso de mensajes MPI para su explotación en sis-
temas distribuidos de forma portable. Programar
utilizando directamente sistemas de paso de men-
sajes requiere un gran esfuerzo si se desean intro-
ducir poĺıticas de reparto de carga flexibles y que se
adapten a la plataforma de destino.

Por otra parte, Hitmap [4] es una biblioteca de
funciones diseñada para facilitar la programación de
aplicaciones paralelas, basada en arrays distribuidos.
Introduce abstracciones para la partición y mapeo
automático de arrays, aśı como para construir pa-
trones de comunicación flexibles que se adaptan a la
partición de forma automática.

En este trabajo presentamos la metodoloǵıa y
técnicas de Hitmap aplicadas a la simulación de
agentes, utilizando MARL-Ped como caso de estudio.
Mostramos las ventajas de aplicar Hitmap para au-
mentar la productividad de este tipo de aplicaciones,
tanto en esfuerzo de desarrollo, como en adaptabil-
idad y rendimiento. Los resultados muestran que
la versión de MARL-Ped utilizando Hitmap es más
simple en términos de código, y a la vez más flex-
ible. Hitmap permite de forma transparente agru-
par agentes en procesos para reducir los costes de
comunicación y evitar sobrecargas, permitiendo una
mayor escalabilidad y una explotación más eficiente
de los recursos de cómputo.

El resto del art́ıculo se estructura de la siguiente
forma. La sección II presenta trabajo relacionado.
La sección III describe los fundamentos de MARL-
Ped y Hitmap. La sección IV describe la aplicación
de Hitmap al programa original. La sección V pre-
senta un estudio experimental en términos de es-
fuerzo de desarrollo y escalabilidad de la solución
conseguida. Finalmente la sección VI presenta las
conclusiones y trabajo futuro.
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II. Trabajo relacionado

Los estudios de dinámicas de peatones se han de-
sarrollado a lo largo de los últimos 75 años. Aunque
la aparición de los primeros modelos de peatones
basados en modelos f́ısicos de fluidos y las ecuaciones
cinéticas de gases son de los años 60 del siglo XX,
el verdadero desarrollo de modelos aconteció con el
auge del uso de computadores de bajo coste a par-
tir de la década de los 80 del pasado siglo. Entre
los modelos de peatones que más éxito han tenido
entre la comunidad cient́ıfica debido a su versatili-
dad y simplicidad se encuentra el modelo de fuerzas
sociales [5], los modelos basados en autómatas celu-
lares [6], los modelos continuos basados en ecuaciones
de cinética de gases [7] y los basados en agentes [8].
Dentro de este último grupo, en los últimos años
se han realizado trabajos para incorporar técnicas
de aprendizaje máquina (machine learning) a este
campo [9]. Los sistemas de aprendizaje aplicado al
modelado de peatones tiene caracteŕısticas muy in-
teresantes que los señalan como una alternativa a los
sistemas más clásicos indicados anteriormente. En-
tre ellas la más destacada consiste en que es el propio
agente o peatón el que aprende su comportamiento,
liberando al programador de esta tarea. Siendo la
dinámica de grupos de peatones un problema com-
plejo, esta tarea se ha convertido en la dificultad
principal de todo modelo de peatones.

Por otra parte, a nivel computacional la simulación
microscópica de peatones en escenarios de grandes
densidades (multitudes) constituyen un desaf́ıo en
el que son necesarias nuevas estrategias de proce-
samiento paralelo y organización y paso de infor-
mación. En este sentido, en el trabajo de Lozano et
al. [10] se propone una arquitectura escalable basada
en un sistema cliente-servidor jerárquico que soporta
del orden de miles de agentes. En los trabajos pos-
teriores [11], [12], [13] se propone una arquitectura
paralela para simulación de muchedumbres en la que
servidores interconectados comparten la carga com-
putacional proveniente de dos cuellos de botella: el
servidor de acciones y la base de datos que representa
el terreno. En el trabajo de Yilmaz et al. [14] se pro-
pone una arquitectura basada en CUDA con lógica
difusa que se usó para simular un maratón con más
de un millón de corredores.

Hitmap ofrece una capa de abstracción interme-
dia entre el manejo manual en paso de mensajes de
estructuras distribuidas y los lenguajes PGAS (Par-
titioned Global Adress Space), como Chapel [15], o
UPC [16]. Estos modelos no proporcionan suficientes
herramientas para permitir el paralelismo de proce-
sos jerárquicos en entornos h́ıbridos como Hitmap.
Hitmap permite además construir patrones de co-
municación reutilizables en tiempo de ejecución que
se adaptan a la partición de datos, generando un
número mı́nimo de comunicaciones agregadas. Esto
permite conseguir, por ejemplo, una eficiencia com-
parable a UPC reduciendo incluso la complejidad
de programación [4]. Hitmap se utiliza como capa
de ejecución en el sistema de programación paralela
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Fig. 1. Esquema de los tipos de agentes y su relación en
MARL-Ped.

Trasgo [17], que ofrece una aproximación similar a
los lenguajes PGAS. Hitmap extiende las funcionali-
dades de creación de jerarqúıas y de reparto de datos
de otras bibliotecas o modelos de arrays distribuidos,
por ejemplo HTAs [18] o Parray [19]. Entre otras
cosas permite la utilización de poĺıticas de partición
transparentes e intercambiables, regulares o irregu-
lares, definidas como módulos con un interfaz común.
Esto elimina la necesidad de tomar decisiones sobre
la granularidad y sincronización en diferentes niveles
jerárquicos. Hitmap ha sido también extendido para
soportar estructuras de datos como matrices disper-
sas o grafos, usando la misma metodoloǵıa e inter-
faz [20].

III. MARL-Ped y Hitmap

A. MARL-Ped

MARL-Ped es un sistema multiagente para mod-
elado y simulación de peatones que utiliza apren-
dizaje por refuerzo (reinforcement learning, RL)
para aprender el comportamiento individual de cada
peatón (agente) en un determinado escenario (con-
gestión, evacuación de un recinto cerrado, circulación
por un pasillo con flujos de movimiento contrar-
ios,...). El objetivo del algoritmo de aprendizaje
RL consiste en calcular una función de control (lla-
mada función de valor en el campo de RL) que in-
dicará al peatón qué acción tomar en cada momento
en función del estado local percibido. Existen en
MARL-Ped dos clases de agentes: los agentes peatón,
que ejecutan los algoritmos de aprendizaje por re-
fuerzo y almacenan la función de control aprendida,
y el agente entorno que ejecuta el sistema f́ısico que
simula a los peatones en el escenario y que sensoriza
el estado en el que se encuentra cada peatón den-
tro de este escenario. El escenario es un mundo vir-
tual 3D en el que el motor f́ısico Open Dynamic En-
gine (ODE) se encarga de simular las colisiones y las
fuerzas que mueven a los peatones. En la Figura 1
aparece una descripción gráfica del sistema.
Es posible observar en la Figura 1 que tanto los

agentes peatones (en la figura “Learning Agents”)
como el agente entorno (en la figura “Environment
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agent”) están compuestos de diferentes módulos fun-
cionales. Existen dos modos de funcionamiento en
MARL-Ped: modo de aprendizaje y modo de sim-
ulación. Ambos modos establecen el mismo tipo de
comunicación entre los agentes y el entorno. La única
diferencia es que en el modo de aprendizaje los algo-
ritmos de RL están activos y la función de control se
va calculando incrementalmente.

El modo de funcionamiento es śıncrono y consiste
en un ciclo clásico compuesto de observación-acción-
recompensa. Concretamente el ciclo se compone de
los siguientes pasos:

1. El agente entorno consulta a ODE la situación
dinámica de cada peatón que consiste en
posición, velocidad, distancia a los n peatones
más cercanos y distancia a los n objetos más
cercanos. Si estamos en el modo aprendizaje,
el agente entorno prepara una recompensa para
cada uno de los agentes peatones en función de
varios hechos:que el peatón haya llegado a su ob-
jetivo, que se haya chocado contra otro peatón
u objeto, etc.

2. El agente entorno transmite la información del
estado y la recompensa de cada agente al sis-
tema para que sea recogida por los agentes.

3. Cada agente recibe la información del entorno
y prepara con ella las caracteŕısticas espećıficas
que definen el estado para el algoritmo de apren-
dizaje y la señal de recompensa. Ambas in-
formaciones son usadas por el algoritmo de RL
para modificar la función de control que también
está gestionada por el agente peatón (“Learning
agent” en la Figura 1). En el modo de simu-
lación, la información del estado sirve para con-
sultar directamente ala función de control mien-
tras que los algoritmos de RL están desactiva-
dos.

4. El agente consulta a la función de control la
nueva acción que, en el estado actual, se debe
de ejecutar. Las acciones consisten en una mod-
ificación de la dirección y rapidez con la que se
mueve el peatón.

5. Los agentes transmiten las acciones al agente
entorno que es el encargado de traducirlas a ac-
ciones f́ısicas que son ejecutadas por ODE en el
entorno virtual.

La comunicación de datos en MARL-Ped se
establece entre el agente entorno y los agentes
peatones, no habiendo comunicación entre los
agentes peatones. Existe un doble flujo de datos,
que se puede observar en la Figura 1. Un flujo co-
munica los datos de sensorización del estado de cada
agente y la correspondiente recompensa desde el en-
torno hasta cada uno de los agentes (flechas de color
verde). Otro flujo comunica la siguiente acción a re-
alizar por cada uno de los agentes al entorno (flechas
de color amarillo). Este ciclo descrito se ejecuta un
número de veces que es a su vez un parámetro de con-
figuración del sistema. En el modo aprendizaje con
decenas de agentes, este ciclo puede repetirse desde

cientos de miles de veces hasta millones de veces.

B. Hitmap

Hitmap [4] es una biblioteca de funciones para la
gestión y distribución jerárquica de estructuras de
datos en tiempo de ejecución. Trabaja sobre arrays
densos y ha sido también extendida para soportar es-
tructuras de datos como matrices dispersas o grafos,
usando la misma metodoloǵıa e interfaz [20]. Se basa
en un modelo SPMD (Single ProgramMultiple Data)
y en el paradigma de paso de mensajes. Hitmap de-
fine varias abstracciones para escribir programas par-
alelos que manejan estructuras de datos distribuidas.
La biblioteca se puede dividir en tres partes:

B.1 Métodos de tiling

Definición y manipulación de arrays y tiles. Es-
tos métodos se pueden usar de manera independiente
al resto de funcionalidades de Hitmap, para mejorar
la localidad en el código secuencial, aśı como para
generar distribuciones de datos manualmente para la
ejecución en paralelo. Se definen objetos para repre-
sentar los dominios de ı́ndices de las estructuras de
datos de forma compacta. Se define una clase de ob-
jetos denominada Tile que representa la asociación
entre elementos del espacio de ı́ndices y los datos, y
permiten el acceso o modificación de los mismos. Los
tiles pueden crearse crearse de forma que en un pro-
ceso sólo se dispone localmente de una parte del espa-
cio de ı́ndices obteniéndose la estructura distribuida.

B.2 Métodos de mapping

Incluye módulos intercambiables que imple-
mentan poĺıticas para particionar dominios au-
tomáticamente, dependiendo de una topoloǵıa vir-
tual seleccionada en tiempo de ejecución. Permiten
crear objetos denominados Layouts que pueden ser
consultados respecto a la parte de un dominio de
ı́ndices que es asignada tanto localmente, como o a
cualquier otro proceso remoto. Además, se estable-
cen relaciones de vecindad en términos de las reglas
de la topoloǵıa virtual escogida.

B.3 Métodos de comunicaciones

Estas funciones son una abstracción del modelo
de paso de mensajes para comunicar tiles o partes de
tiles entre procesadores virtuales. Permite crear ob-
jetos que almacenan la información necesaria para
empaquetar e intercambiar los datos seleccionados
entre procesadores. Hitmap provee de múltiples in-
terfaces de creación que implementan diversos tipos
de comunicaciones punto-a-punto, colectivas, o pa-
trones más complejos compuestos de múltiples co-
municaciones de diversa naturaleza o sobre diver-
sos tiles. Las interfaces de creación incluyen un ob-
jeto de tipo Layout, que es consultado internamente
para decidir qué tiene que comunicarse y a quién,
generándose automáticamente la información interna
necesaria. Por tanto, estos objetos se adaptan trans-
parentemente en el momento de su creación a la
plataforma de ejecución y la distribución de datos
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Fig. 2. Estructura general de la simulación y el reparto de
tareas entre procesadores en MARL-Ped original (arriba)
y tras aplicar Hitmap (abajo).

utilizada. Los objetos de comunicación son reutiliz-
ables. El método que realmente ejecuta la comu-
nicación se puede invocar en cualquier momento de-
spués de su creación, tantas veces como sea necesario
a lo largo de la aplicación. Internamente se basan en
el estándar MPI, utilizando técnicas eficientes como
la creación de tipos de datos derivados, comunica-
ciones aśıncronas, etc.

IV. Aplicación de la metodoloǵıa y

técnicas de Hitmap

En esta sección se describe cómo aplicar la
metodoloǵıa y técnicas propias de Hitmap a aplica-
ciones de simulación basadas en agentes, utilizando
MARL-Ped como caso de estudio.

A. Cambios estructurales

La estructura de la aplicación MARL-Ped ha sido
rediseñada. La versión de Hitmap aplica el concepto
de arrays distribuidos para agrupar agentes en pro-
cesos, en lugar de utilizar un proceso MPI para cada
agente, más otro para la simulación del entorno. En
la parte superior de la figura 2 se aprecia la dis-
tribución conceptual de la computación en MARL-
Ped original. Cada proceso ejecuta el código de un
agente. El último proceso ejecuta el cómputo de la
simulación del entorno. Los objetos de clase RLA-
gent y RLEnvironment tienen un método que inter-
namente ejecuta repetitivamente el bucle de simu-
lación.
Una primera decisión de diseño para la nueva

versión es repartir los agentes entre los procesos
disponibles sin reservar un proceso para el entorno.
El código del entorno lo ejecutará uno de los proce-
sos que también tiene agentes asignados ya que la
computación principal de los agentes y del entorno
se alternan sin solaparse en el tiempo.
Hitmap provee de las herramientas necesarias

para distribuir equitativamente los agentes entre los
procesos disponibles (ver la parte de abajo en la
figura 2). Cada proceso tiene que poder ejecutar
en cada iteración de simulación el código de varios
agentes, y en el caso del proceso designado para ello,
además ejecutar el código del entorno. Por tanto, el
bucle de simulación no puede estar dentro de los ob-

jetos de agente o entorno. Es necesario rediseñar la
aplicación para que el bucle de simulación lo ejecute
el programa principal, que debe iterar a su vez depen-
diendo del número de agentes asignados al proceso.
Para ello se elimina el bucle de simulación dentro
del correspondiente método de la clase de agentes y
entorno. Se transforman los métodos a los que se in-
vocaba dentro de ese bucle en métodos públicos. Y
se traslada la lógica de control de dichas invocaciones
al nuevo bucle de iteraciones de simulación en el pro-
grama principal. Se realiza lo mismo con el entorno,
rodeando la lógica de control del mismo, ahora en
el programa principal, con un condicional para que
sólo sea ejecutado por un proceso. Hitmap distingue
para cada grupo de procesos a uno de ellos como el
ĺıder del grupo. Este proceso puede identificarse a
si mismo a través de una llamada a una función, y
por tanto es el seleccionado para ejecutar la lógica
del entorno.

B. Arrays distribuidos y patrones de comunicación

Las comunicaciones basadas en MPI de MARL-
Ped original se han substituido por el manejo de ar-
rays distribuidos con Hitmap. Para ello, las estruc-
turas de datos implicadas en las comunicaciones se
substituyen por estructuras de tipo HitTile. La es-
tructura HitTile debe especializarse al comienzo del
programa según los diferentes tipos de datos de cada
array que se vaya a declarar y manejar con Hitmap.

En fase de inicialización del programa se crean los
arrays distribuidos y objetos de tipo HitCom con las
especificaciones de las comunicaciones que serán in-
vocadas en las iteraciones del bucle de simulación.
Para las señales de control sólo es necesaria una vari-
able de tipo entero en cada proceso, independiente-
mente del número de agentes que se le asignen. Para
cada flujo de datos entre el agente que gestiona el en-
torno y los agentes peaton, se declaran dos arrays dis-
tribuidos con un dominio de ı́ndices igual al número
de agentes peatón. En uno se utiliza una poĺıtica
de distribución que reparte y asigna los elementos de
forma equitativa entre los procesos. En el otro se uti-
liza una poĺıtica que distribuye todos los elementos
al proceso que ejecuta el entorno. Hitmap permite
con una única llamada a una función construir un
objeto HitCom que implementa un patrón que re-
distribuye los datos desde un array distribuido con
una poĺıtica cualquiera, a los correspondientes ele-
mentos locales o remotos de otro array con el mismo
dominio, pero distribuido con otra poĺıtica diferente.
Esta técnica permite construir objetos de comuni-
cación que moverán de forma transparente los datos
entre las dos copias de cada array, la realmente dis-
tribuida y la que tiene todo el dominio en el proceso
del entorno. El patrón de comunicación se adapta
a los resultados de las poĺıticas de partición inde-
pendientemente del número de agentes y procesos.
Este mecanismo soluciona de una forma única la con-
strucción de los flujos de comunicación necesarios.
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V. Estudio experimental

Esta sección describe el estudio experimental real-
izado para comprobar las ventajas de aplicar Hitmap
en programas de simulación basados en agentes como
MARL-Ped. El estudio se focaliza en mostrar la
mayor capacidad de escalado en cuanto a número
de agentes, y la predictibilidad de los parámetros de
ejecución para obtener un mayor rendimiento.

A. Metodoloǵıa de experimentación

En este estudio experimental se obtienen medi-
das de tiempos de ejecución de las dos versiones de
código; MARL-Ped original y la versión utilizando
Hitmap. Se presentan los mismos en términos de
escalabilidad.
En este art́ıculo nos focalizamos en la parte

del proceso de aprendizaje, que es computacional-
mente la más costosa, y que no implica opera-
ciones de entrada/salida durante la fase de com-
putación/comunicación. Los códigos han sido in-
strumentados para medir el tiempo de ejecución de
cada proceso distribuido desde el momento en que
comienza la inicialización de estructuras relacionadas
con el paralelismo (MPI o Hitmap), hasta el mo-
mento en que termina la ejecución del aprendizaje,
justo antes de comenzar a escribir en ficheros los re-
sultados. De las mediciones obtenidas en cada pro-
ceso, se utiliza como resultado de la medida el tiempo
mayor, es decir, el del proceso que ha tardado más
en terminar. Cada experimento se repite varias veces
para poder comprobar también la variabilidad en los
resultados.
Dado que los tiempos de ejecución de un entre-

namiento completo son extremadamente largos, para
poder explorar un espacio de búsqueda amplio en
cuanto a parámetros de ejecución, se ha limitado el
programa a la ejecución de sólo 100 iteraciones de
entrenamiento en todos los casos. Como se verá en
los resultados, este número de iteraciones produce
una carga y un número de fases de comunicación y
sincronización suficientemente representativos. En
todos los casos se ejecuta un escenario de ejemplo
utilizado y validado en trabajos anteriores [3]. El
escenario reproduce un dilema de navegación clásico
en dinámica de peatones denominado “shortest path
vs quickest path”. En este escenario un grupo de
peatones debe pasar de una habitación a un lugar
objetivo situado fuera de ésta. Existen dos salidas
y una está mas cerca del objetivo que la otra. Los
agentes deben aprender que si todos intentan salir
por la puerta más cercana, se formará una aglom-
eración que ralentizará la evacuación. Una solución
óptima es la división del grupo en peatones que eli-
gen la salida con el camino más corto y agentes que
eligen la otra salida, lo que proporcionará una evac-
uación más rápida.
En la configuración seleccionada se han situado 28

agentes en una habitación rectangular de longitud de
18 m. con dos salidas posibles de 1 m.de anchura que
dificulta el paso simultáneo de más de un peatón.
El objetivo de los agentes es alcanzar un punto de

encuentro al otro lado de las salidas.

Los códigos se han ejecutado en diferentes
plataformas multicore donde las comunicaciones son
menos costosas y destacan más los potenciales over-
heads asociados, entre otras cosas, a los cambios en
la estructura de ejecución, al manejo de las estruc-
turas propias de Hitmap, o a los cálculos y decisiones
sobre las comunicaciones.

En este trabajo mostramos resultados obtenidos
en una máquina denominada Chimera. Tiene dos
CPUs Intel E5-2620 v2, a 21̇0 GHz, con un total de
12 cores reales, con la opción de hyperthreading ac-
tivada. Dispone de 8 Gb de memoria DDR4. El
sistema operativo es CentOS 7.0 1406 x64. El com-
pilador utilizado es GCC 4.8.2 con el flag de opti-
mización -O3. La implementación de MPI utilizada
es Mpich 3.1.3.

B. Escalabilidad en número de agentes

Uno de los objetivos de este trabajo es conseguir
una mayor escalabilidad en términos de número de
agentes, gracias a la estrategia de asociar varios
agentes a un mismo proceso con Hitmap. El primer
estudio realizado comprueba experimentalmente la
diferencia de escalabilidad entre la versión original
de MARL-Ped y la versión que utiliza Hitmap. Los
programas se han ejecutado en fase de entrenamiento
fijando el número de procesos MPI al número de
cores disponibles en la máquina, aumentando pro-
gresivamente el número de agentes por encima de
ese número.

Los resultados se muestran en la figura 3. En
el caso de MARL-Ped original, el número de pro-
cesos MPI necesarios crece con el número de agentes
(siendo el número de agentes más uno). La estruc-
tura de estas aplicaciones de simulación, que utilizan
comunicaciones colectivas con puntos claros de sin-
cronización global alrededor de la ejecución del motor
de simulación, no presentan la propiedad de parallel
slackness, que aparece en ciertas aplicaciones cuando
varios procesos asignados al mismo elemento de pro-
ceso solapan alternativamente fases de computación
y comunicación. En los resultados se observa cómo
el sobrecoste de realizar oversubscribing (lanzar más
procesos que elementos de proceso disponibles) tiene
un impacto negativo en el rendimiento y la escala-
bilidad de la aplicación. En la máquina Chimera,
con 12 cores y que tiene activado hyperthreading, el
efecto es mucho más notable a partir de 24 agentes,
donde MARL-Ped ya utiliza 25 procesos MPI. La
forma en los que los procesos se rotan en los plan-
ificadores adquiere relevancia. Por ello se observan
mayores diferencias entre los tiempos de ejecución
mı́nimos y máximos. La versión que utiliza Hitmap,
mantiene una buena escalabilidad, ya que limita el
número de procesos y ejecuta secuencialmente den-
tro de cada uno el código de varios agentes de una
forma más eficiente.
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C. Impacto del número de procesos

En esta sección se estudia el impacto de modificar
el número de procesos, y por tanto la distribución de
agentes por proceso, en MARL-Ped+Hitmap. En la
figura 4 se observan los resultados obtenidos para 28
agentes. En todos los casos los resultados en tiem-
pos de ejecución de MARL-Ped+Hitmap son mejores
que en MARL-Ped original debido al efecto de over-
subscription comentado en la sección anterior.

Se observa que los resultados utilizando Hitmap
mejoran ligeramente al ir repartiendo los agentes en-
tre un número pequeño pero creciente de procesos,
ya que aumenta el paralelismo. Al superar el número
de procesos al número de cores reales (sin contar con
hyperthreading), los resultados empeoran y se vuel-
ven más inestables, ya que aparecen efectos nega-
tivos derivados del oversubscripting. Las poĺıticas
de planificación comienzan también a hacer los re-
sultados más impredecibles. En algunos casos se ob-
tiene tiempos tan buenos como antes de comenzar
el oversubscripting, pero en muchos oros casos em-
peoran. Al superar el ĺımite del número de threads
disponibles contando con hyperthreading los resulta-
dos, como era de esperar empeoran notablemente.

Estos resultados indican que en MARL-
Ped+Hitmap el número de procesos a escoger
para el entrenamiento es predecible. Los tiempos

de ejecución son menores y más estables cuando se
utiliza un número de procesos igual al número de
elementos de proceso reales, sin tener en cuenta la
opción de hyperthreading.

VI. Conclusiones

En este art́ıculo se presenta la aplicación de las
técnicas y herramientas de la biblioteca de manejo
de array distribuidos Hitmap a la simulación basada
en agentes. Se utiliza la aplicación multi-agente para
simulación de peatones MARL-Ped como caso de es-
tudio. Se muestra cómo la utilización de arrays dis-
tribuidos y poĺıticas de partición automáticas per-
mite obtener una mayor productividad y escalabili-
dad, gracias a la capacidad de Hitmap de distribuir
la carga entre procesos de forma transparente al pro-
gramador. MARL-Ped+Hitmap permite hacer sim-
ulaciones con un número mucho mayor de agentes
manteniendo tiempos de ejecución estables y predeci-
bles.
El trabajo futuro incluye extender la aplicación de

Hitmap a otros tipos de aplicaciones de simulación
relacionadas; investigar la potencial eliminación de
cuellos de botella en las fases de simulación; y uti-
lizar la nueva versión de MARL-Ped+Hitmap para
profundizar en el estudio de la calidad y resultados
de las simulaciones de muchedumbres con un número
mucho mayor de agentes.
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Resumen— En muchos de los campos de la investi-
gación cient́ıfica, se ha establecido Matlab como he-
rramienta de facto para el diseño de aplicaciones. Esta
aproximación ofrece muchas ventajas como el rápido
despliegue de prototipos, alto rendimiento en álge-
bra lineal, entre otros. Sin embargo, las aplicaciones
desarrolladas son altamente dependientes del motor
de ejecución de Matlab, limitando su despliegue en
multitud de plataformas de altas prestaciones.

En este trabajo presentamos un caso práctico de
migración de una aplicación inicialmente basada en
Matlab a una aplicación nativa en lenguaje C++. Pa-
ra ello se presentará la metodoloǵıa empleada para la
migración y las herramientas que facilitan esta tarea.
La evaluación llevada a cabo demuestra que la solución
implementada ofrece un buen rendimiento sobre dis-
tintas plataformas y sistemas altamente heterogéneos.

Palabras clave— Matlab, Imagen por Resonancia
Magnética, Álgebra lineal.

I. Introducción

DESPUÉS de décadas de evolución en el cam-
po de la Imagen por Resonancia Magnética

(IRM), la implementación de una gran variedad de
métodos avanzados y distintas modalidades de pro-
cesamiento de imagen ha servido para mostrar los
complejos patrones de organización del cerebro, pre-
sentes tanto a escala micro como macroscópica. La
organización estructural de la sustancia blanca del
cerebro se puede caracterizar con gran detalle me-
diante los métodos de reconstrucción intravoxel ba-
sados en datos de resonancia magnética por difusión.
Este tipo de técnica permite estudiar los patrones de
conectividad estructural del cerebro de forma no in-
vasiva e in vivo. El estudio de la conectividad ofrece
múltiples ventajas en el diagnóstico de enfermedades
mentales como la esquizofrenia y trastornos bipola-
res, entre otras.

Del conjunto de métodos y algoritmos propuestos
hasta la fecha para el procesamiento de este subcon-
junto de imagen médica, podemos destacar la colec-
ción de rutinas deMatlab HARDI-Tools1, dedicada
al análisis de datos de difusión de alta resolución an-
gular (del inglés, High Angular Resolution Diffusion

1Dpto. de Informática, Universidad Carlos III de Madrid,
28911–Legan’es, e-mail: fjblas@inf.uc3m.es.

2BiiG, Hospital General Universitario Gregorio Marañón,
28007–Madrid

3Fundación para la Investigación y Docencia FIDMAG, CI-
BERSAM, 08035–Barcelona.

1http://neuroimagen.es/webs/hardi_tools/

Imaging, HARDI). HARDI es un conjunto de códi-
go implementado y utilizado por investigadores de
la Fundación de Investigación y Docencia FIDMAG
(Barcelona, España), el Centro de Neurociencias de
Cuba (La Habana, Cuba) y el Laboratorio de Ima-
gen Médica del Hospital Gregorio Marañón (Madrid,
España).

Por otro lado, desde décadas, el uso del lenguaje
Matlab se ha convertido en el estándar de facto pa-
ra el diseño y el prototipado en una amplia variedad
de aplicaciones de ciencia e ingenieŕıa. Debido a su
sencillez de programación, la comunidad cientifico-
técnica ha optado por utilizar este lenguaje de alto
nivel para el desarrollo de prototipos de aplicaciones
que requieren el cómputo de problemas de álgebra li-
neal. Por contrapartida, muchos de estos prototipos
han pasado a una etapa de producción sin haber si-
do convenientemente adaptados y optimizados para
recibir grandes cargas de trabajo. Por ello, hoy en
d́ıa se pueden encontrar múltiples ejemplos de apli-
caciones Matlab que se ejecutan en plataformas de
producción de altas prestaciones pero que, debido a
la naturaleza del propio lenguaje, no aprovechan co-
rrectamente los recursos proporcionados por éstas.

El objetivo de este trabajo es presentar las tec-
noloǵıas y herramientas actuales para la migración
de aplicaciones basadas en Matlab. En particu-
lar, en este trabajo estudiaremos el método de de-
convolución esférica RUMBA-SD (del inglés, Robust
and Unbiased Model-BAsed Spherical Deconvolu-
tion, RUMBA-SD [1]), debido a que esta técnica ha
demostrado estar entre los métodos más avanzados
hasta la fecha para inferir los cruces de fibras de la
sustancia blanca, obteniendo el primer lugar en un
concurso internacional de reconstrucción de imáge-
nes2.

Con el fin de mantener la compatibilidad y la so-
lidez de esta aplicación, hemos implementado una
versión equivalente C++ usando las bibliotecas Ar-
madillo [2] y ArrayFire. Estas bibliotecas permiten
representar las operaciones de álgebra lineal comunes
como operadores aritméticos básicos de C++. Otra
caracteŕıstica interesante es que este tipo de solucio-
nes proporcionan compatibilidad con bibliotecas de
álgebra lineal existentes, como OpenBlas, Intel MKL

2Para más información ver: http://hardi.epfl.ch/static/
events/2013_ISBI/
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o ATLAS. Por lo tanto, nuestra solución puede vene-
ficiarse de múltiples arquitecturas multi-núcleo, sim-
plemente mediante el despliegue de múltiples hilos
paralelos.
Las contribuciones de este trabajo son las siguien-

tes. Primero, presentamos la implementación de un
de los métodos de reconstrucción incluidos en HAR-
DI llamado RUMBA-SD. Segundo, indicamos los pa-
sos necesarios y herramientas empleadas para este
propósito. Finalmente, a través de una evaluación
exaustiva, demostramos qué bibliotecas son más ade-
cuadas para la migración de aplicaciones basadas en
el motor de ejecución Matlab.
El resto del trabajo está estructurado de la siguien-

te forma. En la Sección II se introducen las herra-
mientas usadas en este trabajo. La Sección III con-
textualizamos el problema del procesamiento de en
RUMBA-SD. A continuación, en la Sección IV deta-
llamos la metodoloǵıa aplicada para la paralelización
de una de las herramientas incluidas en HARDI. En
la Sección V presentamos resultados de la evaluación
realizada. Trabajos relacionados con nuestra solución
son presentados en la Sección VI. Finalmente, en la
Sección VII discutimos sobre los resultados arrojados
en este trabajo.

II. Álgebra lineal para entornos basados

en C++

En esta sección resumiremos las principales herra-
mientas que existen en la literatura para el proce-
samiento de álgebra lineal para el lenguaje de pro-
gramación C++. Destacamos entre las opciones dos
aproximaciones: Armadillo y ArrayFire.
Armadillo [2] es una biblioteca de álgebra lineal

para el lenguaje C++, diseñada con el objetivo de
alcanzar un buen equilibrio entre la velocidad y fa-
cilidad de uso. Dentro de las principales ventajas,
destacamos la sintaxis de alto nivel (API) similar a
Matlab. Armarillo es útil para el desarrollo de algo-
ritmos directamente en C++, o la conversión rápida
de código para entornos de producción.
En el siguiente fragmento de código se muestra un

ejemplo de como se implementa una multiplicación
de matrices con Armadillo:

# include <iostream>
# include <armadi l lo>

using namespace std ;
using namespace arma ;

int main ( int argc , char ∗∗ argv )
{

mat A = randu<mat>(5000 ,5000) ;
mat B = randu<mat>(5000 ,5000) ;
mat C = A ∗ B;
return 0 ;

}

ArrayFire [3] es una biblioteca de funciones de
código abierto con interfaces para C, C++, Java, R y
Fortran. Se integra con cualquier aplicación CUDA,
y contiene una API que facilita la programación. La
bibloteca ArrayFire está diseñada para su uso en un
amplio rango de sistemas, desde los sistemas com-
puestos por una sola GPU a grandes supercompu-
tadores multi-GPU. En el siguiente ejemplo se mues-

tra un caso simular alimplementado anteriormente
en Armadillo:

# include <iostream>
# include <a r r a y f i r e . h>

using namespace std ;
using namespace a f ;

int main ( int argc , char ∗∗ argv )
{

array A, B;
a f randn(&A,5000 ,5000 , fp32 ) ;
a f randn(&A,5000 ,5000 , fp32 ) ;
array C = matmul (A, B) ;
return 0 ;

}

En este caso, tanto las matrices A y B son entida-
des abstractas cuya localización vendrá dada por el
back-end seleccionado para su ejecución. En caso de
escoger aceleradores GPU, ambas matrices estarán
almacenadas integramente en la memoria del dispo-
sitivo GPU.

III. Intravoxel Fiber Reconstruction

(RUMBA-SD)

En esta sección introduciremos los conceptos bási-
cos de RUMBA-SD para su contextualización y para
mostrar el tamaño del problema.

En tejidos biológicos, la difusión del agua no es
igual en todas las direcciones debido a la presencia
de obstáculos o barreras que limitan el movimiento
molecular. Para caracterizar cuantitat́ıvamente es-
te fenómeno se usa el tensor de difusión (DTI, del
inglés, Diffusion Tensor Imaging). Este tensor se de-
fine como una simétrica 3x3 y la matriz positiva de-
finida (mostrada en la Ecuación 1).

D =





Dxx Dxy Dxz

Dyx Dyy Dyz

Dzx Dzy Dzz



 (1)

El tensor de difusión puede ser visualizado como
un elipsoide, donde las orientaciones de sus tres ejes
principales se definen por sus vectores propios o auto-
vectores y la longitud de los ejes por la magnitud de
sus valores propios o difusividades (Figura 1).

El tensor de difusión resulta ser un modelo ade-
cuado en el caso de que cada voxel del cerebro (pixel
tridimensional) contenga un solo grupo de fibras pa-
ralelas (ver el panel (a) de la Figura 1). En este caso
el eje principal del elipsoide asociado al tensor de di-
fusión coincide con la orientación del grupo de fibras.
De igual manera, el tensor de difusión es efectivo pa-
ra caracterizar el proceso de difusión en regiones del
cerebro donde la difusión ocurre sin interactuar con
los tejidos y por tanto tiene una geometŕıa esférica
(ver el panel (c) de la Figura 1). Sin embargo, en
regiones del cerebro donde varias fibras se cruzan e
interceptan, el modelo del tensor de difusión no per-
mite inferir las orientaciones de los haces de fibras
(ver el panel b de la Figura 1). De hecho, diferen-
tes cruces de fibras podŕıan dar lugar a tensores de
difusión similares (ver Figura 2).

Tales limitaciones en el enfoque DTI han impulsa-
do el reciente desarrollo de numerosos protocolos de
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Fig. 1. La organización microestructural puede ser revelada por el elipsoide de tensor de difusión.

Fig. 2. Diferentes cruces de fibra pueden producir el mismo elipsoide de difusión.

muestreo, modelos de difusión y técnicas de recons-
trucción. Entre estos métodos, la técnica RUMBA-
SD se basa en asumir que cada voxel está compues-
to por un número elevado de tensores de difusión
y que cada tensor corresponde a un compartimento
que contiene un solo grupo de fibras paralelas con
una orientación predefinida. El objetivo del méto-
do es estimar la fracción de volumen de cada uno
de estos compartimentos para obtener, en cada vo-
xel, la función de distribución de orientación de las
fibras (ODF, del inglés, Orientational Distribution
Function). La Figura 3 muestra un ejemplo de ODF
que corresponde al cruce de tres grupos de fibras
perpendiculares. Las orientaciones donde la ODF al-
canza sus valores máximos se corresponden con las
orientaciones de las fibras nerviosas.

Como se muestra en la Figura 3, para facilitar
la visualización, se asigna el código de color de la
superficie de acuerdo con la dirección de difusión
([x, y, z]− [r, b, g], donde r = rojo representa la pro-
babilidad a lo largo de la orientación de izquierda a
derecha, b = azul representa superior-inferior orien-
tación, y g = verde representa la orientación antero
posterior).

Fig. 3. Función de distribución de orientación.

IV. Parallel HARDI

Dentro del conjunto de utilidades de HARDI, en
este trabajo nos hemos centrado en la paralelización
de RUMBA-SD 3. Sin embargo, la incorporación de
nuevos métodos resulta sencillo debido al diseño mo-
dular de la solución.
Como se observa en la Figura 4, pHARDI posee

un diseño basado en capas, el cual permite el uso de
distintos aceleradores de álgebra lineal para una am-
plia gama de dispositivos. Estos dispositivos pueden
ser multi-core, dispositivos GPU (tanto para CU-
DA como OpenCL) o incluso aceleradores basados
en tecnoloǵıa x86 como Intel Xeon Phi. En el caso
de no contar con este tipo de dispositivos, nuestra
solución soporta el acceso de múltiples bibliotecas
optimizadas de cómputo de álgebra lineal. Para ello
se han desarrollado dos versiones distintas: una pu-
ramente basada en Armadillo y otra con soporte a
ArrayFire. Para esta aproximación, únicamente se
ha utilizado ArrayFire para aquellos fragmentos de
código computacionalmente más caros, también lla-
mados núcleos de ejecución o kernels. Es importante
destacar que ambas soluciones usan la misma dis-
posición lógica de las matrices o volúmenes, tanto
en CPU como en GPUs (row-major). Por lo tanto,
no son necesarias transformaciones adicionales en el
código fuente original.

      








Fig. 4. Arquitectura software de pHARDI.

pHARDI admite dos modelos de acceso a las
imágenes para el procesamiento de datos de entra-

3https://bitbucket.org/fjblas/phardi
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da. El primer patrón procesa por separado cada ro-
daja a partir de los volúmenes de datos de entrada
(x × y × z), lo que resulta en un total de z rodajas,
cada una compuesta por x × y × t voxels, siendo t
el número de orientaciones. El segundo diseño pro-
cesa todos los ṕıxeles de los volúmenes en una sola
matriz. Esta matriz tiene una dimensión de n × m
elementos, donde n corresponde con la cantidad de
orientaciones evaluadas (por ejemplo 100) y m con
la cantidad de voxels en cada volumen (por ejemplo
125 megaṕıxeles).
Respecto a la gestión de datos, se ha optado por el

uso de la biblioteca ITK [4]. Esta biblioteca facilita
la gestión de lectura y escritura de datos en formatos
de datos comunes en el ámbito de la imagen médi-
ca, como pueden ser DICOM y NIFTI. Otra de las
ventajas del uso de ITK es el soporte de compresión
automática de ficheros, reduciendo significativamen-
te el espacio necesario en el almacenamiento, tanto
para la entrada como para la salida de datos.

Listing 1

Núcleo de ejecución de RUMBA-SD implementado en

Armadillo.

for ( s i z e t i = 0 ; i < Niter ; ++i ) {
Ratio = mBesse l ra t io<T>(n order ,

Reblurred S ) ;

#pragma omp p a r a l l e l for simd
for ( s i z e t k = 0 ; k < SR. n c o l s ; ++k )

for ( s i z e t j = 0 ; j < SR. n rows ; ++j )
SR( j , k ) = S igna l ( j , k ) ∗ Ratio ( j , k ) ;

KTSR = KernelT ∗ SR;
KTRB = KernelT ∗ Reblurred ;

#pragma omp p a r a l l e l for simd
for ( s i z e t k = 0 ; k < fODF . n c o l s ; ++k)

for ( s i z e t j = 0 ; j < fODF . n rows ; ++j
)
fODF( j , k ) = fODF( j , k ) ∗ KTSR( j , k ) /

(KTRB( j , k ) + std ::
numer i c l im i t s<double>:: ep s i l o n
( ) ) ;

Reblurred = Kernel ∗ fODF ;

#pragma omp p a r a l l e l for simd
for ( s i z e t k = 0 ; k < S igna l . n c o l s ; ++k)

for ( s i z e t j = 0 ; j < S igna l . n rows ;
++j )
SUM( j , k ) = (pow( S igna l ( j , k ) ,2 ) +

pow( Reblurred ( j , k ) ,2 ) ) /2 − (
sigma2 ( j , k ) ∗ ( S i gna l ( j , k ) ∗
Reblurred ( j , k ) ) / sigma2 ( j , k ) )
∗ Ratio ( j , k ) ;

s i gma2 i = (1 . 0/N) ∗ sum( SUM , 0) /
n order ;

#pragma omp p a r a l l e l for
for ( s i z e t k = 0 ; k < s i gma2 i . n elem ; ++k

)
s igma2 i ( k ) = std ::min<T>( std ::pow<T

> (1 .0/10 .0 ,2 ) , s td ::max<T>( s i gma2 i (
k ) , std ::pow<T> (1 .0/50 .0 ,2 ) ) ) ;

sigma2 = repmat ( s igma2 i , N, 1) ;
}

El Listado 1 muestra el núcleo de ejecución de
RUMBA-SD. Este código se ejecuta un determina-
do número de iteraciones (Niter). Cada iteración se
compone de tres multiplicaciones de matrices y varias

multiplicaciones elemento a elemento. Hasta donde
sabemos, Armadillo carece de una implementación
paralela de las llamadas de multiplicación elemen-
to a elemento, por lo que estas llamadas se han pa-
ralelizado mediante OpenMP, preservando al mismo
tiempo las primitivas de acceso a datos de Armadillo.
Los bucles también están paralelizados aplicando la
directiva OpenMP pragmasimd, con el objetivo de
vectorizar de los contenidos de cada bucle.

V. Evaluación experimental

La evaluación del rendimiento se ha llevado a ca-
bo en un equipo con Ubuntu 14.04 x64. El hardware
del sistema consiste en un Intel(R) Xeon(R) CPU
E5-2630 v3 a 2.40GHz y 128GiB de RAM. Los com-
piladores utilizados son GCC 4.8 e Intel 15.1. La tar-
jeta gráfica empleada consiste en una NVidia Titan
Black (perfil alto) y una GTX 680 (perfil bajo). La
versión de CUDA usada en el proceso de compilador
es 7.5. En todos los casos se ha compilado el código
fuente con las opciones -O3 y -DNDEBUG. Todos los
resultados de la evaluación fueron adquiridos como
el promedio de cinco ejecuciones consecutivas.
En este trabajo se han evaluado las siguientes con-

figuraciones de pHARDI: BLAS, OpenBLAS, NV-
BLAS, Intel MKL y ArrayFire. Para ello se ha expe-
rimentado con tres casos de prueba distintos, en lo
que varia el tamaño del conjunto de datos.



















   































   

       

Fig. 5.Comparación de tiempo de ejecución de pHARDI sobre
distintas soluciones de aceleración de álgebra lineal.



















  



















   

       

Fig. 6.Aceleración alcazada sobre distintas soluciones de acele-
ración de álgebra lineal. Se toman los tiempos de ejecución
de Matlab como valores de referencia.

El caso de entrada evaluado en este trabajo consis-
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te en un estudio real compuesto por 101 volúmenes
de 128x128x60 ṕıxeles cada uno. En la Figura 5 y 6
se muestran los tiempos de ejecución (en segundos)
y la aceleración alcanzada de dos tipos de ejecución,
respectivamente. Se ha procedido a ejecutar pHAR-
DI sobre dos disposiciones de datos diferentes. En
la primera, se procesa cada una de las rodajas de
los volúmenes, resultado en 60 iteraciones (“slices”).
En la segunda, todos los ṕıxeles son procesados en
una única matrix. Para ambos casos el proceso de
reconstrucción se obtiene trás la ejecución de 300 ite-
raciones (“volume”). En la figura se incluye el tiempo
total de ejecución, incluyendo los tiempos de entrada
y salida.

A simple vista podemos observar que la solución
que ofrece mayor rendimiento son las versiones im-
plementadas con Arrayfire. Obviamente la ventaja
viene dada por el aprovechamiento de la capacidad
de cómputo en GPU. Sin embargo, apreciamos que
no hay una gran diferencia entre los dos modelos de
GPU analizados. En el futuro se pretende realizar un
análisis mas detallado sobre este aspecto. Adicional-
mente observamos que la implementación compilada
sobre la biblioteca Intel MKL es la que más benefi-
cia el tiempo de ejecución de la aplicación. Hay que
señalar que Matlab utiliza esta misma tecnoloǵıa pa-
ra la paralelización de álgebra lineal. Sin embargo,
nuestra implementación hace un uso más eficiente
en la carga y almacenamiento de datos.

Es importante destacar que NVBLAS únicamente
es capaz de descargar operaciones relacionadas con
BLAS3, por lo que limita sustancialmente el rango
de memojora. Además, en cada una de las iteracio-
nes, es necesario realizar copias de memoria entre el
anfitrión y el dispositivo. Sin embargo, este proceso
no es necesario con Arrayfire, ya que gracias al API
de desarrollo es posible especificar que variables se
mantienen en la memoria del dispositivo. Esta ca-
racteŕıstica es especialmente benificiosa en el caso de
aplicaciones con un proceso iterativo.

VI. Trabajos relacionados

Para hacer frente a estos problemas de portabili-
dad de Matlab, existen diferentes alternativas: ii)
usar de transcompiladores (source-to-source compi-
lers) para migrar códigos Matlab a lenguajes com-
pilados y orientados a computación de altas presta-
ciones, e.g., C/C++ o Fortran; ii) optimizar el códi-
go Matlab mediante el uso de bibliotecas y modelos
de programación paralela y iii) traducir, de forma
manual, la aplicación Matlab a un lenguaje HPC
para finalmente optimizarla mediante paradigmas de
programación paralelos.

Como bien es sabido, Matlab es un lenguaje sen-
cillo pero requiere de un intérprete para ejecutarse,
convirtiéndolo en algunos casos en una solución más
lenta frente a lenguajes compilados. Por ello, el com-
pilador comercial MCC [5] permite traducir de forma
automática un programa Matlab a C/C++ o For-
tran e incluso compilarlo un ejecutable único MEX.
No obstante, también pueden encontrarse soluciones

libres: el compilador Falcon [6] traduce aplicaciones
Matlab a códigos Fotran 90; otros compiladores co-
mo Conlab [7] y Otter [8] están orientados a gene-
rar código para plataformas de memoria distribuida
y compartida. Sin embargo, transformar una aplica-
ción Matlab no sólo significa traducir instrucción
por instrucción a un lenguaje orientado a HPC, sino
también aplicar optimizaciones. Por ejemplo, el com-
pilador Falcon reemplaza el código cuando encuen-
tra coincidencias con patrones sintácticos por ruti-
nas ya optimizadas. Otros, como el prepreprocesador
Kapf [9] centra sus esfuerzos en detectar automáti-
camente porciones de código que encajan con ope-
raciones BLAS y sustituirlas por su correspondiente
llamada.

Cuando la traducción realizada por un transcom-
pilador no genera las mejoras del rendimiento espe-
radas, se pueden aplicar mejoras directamente en el
código Matlab. Por ejemplo, se pueden utilizar ver-
siones de bibliotecas propietarias de BLAS optimi-
zadas para arquitecturas de propósito general (e.g.
ACML [10] (AMD), MKL [11] (Intel) y ESSL [12]
(IBM)) o espećıfico (cuBLAS [13] para GPUs NVI-
DIA). También existen implementaciones de terce-
ros de BLAS, como por ejemplo GotoBLAS [14],
ATLAS [15] o GSL [16]. Otros frameworks permiten
incluso el uso de modelos de programación paralela
OpenMP o MPI y aceleradores [17], [18].

En caso de que sea posible traducir el código
Matlab de forma manual, se pueden utilizar algu-
nas bibliotecas existentes en la literatura que, de-
bido a su interfaz de alto nivel, permiten aliviar la
tarea de traducción. Bibliotecas como Eigen [19] o
VienaCL [20] en C++ proporcionan una interfaz a
BLAS sencilla y utilizan, al mismo tiempo, mode-
los de programación OpenMP, OpenCL y/o CUDA.
Otras bibliotecas en C++, como Armadillo [2], tie-
nen el objetivo de alcanzar un buen equilibrio entre
la velocidad y facilidad de uso. Dentro de las princi-
pales ventajas, destaca su sintaxis de alto nivel, muy
similar a la de Matlab. Armardillo es útil para el
desarrollo de algoritmos directamente en C++, o la
conversión rápida de código para entornos de produc-
ción. Otra alternativa es la biblioteca ArrayFire [3],
que soporta interfaces para C, C++, Java, R y For-
tran y es integrable con códigos basados en CUDA.

VII. Conclusiones

En este trabajo se ha presentado un caso práctico
de migración de una aplicación desarrollada inicial-
mente en el lenguaje Matlab, a una nueva versión
basada totalmente en el lenguaje C++. La principal
ventaja de la solución propuesta es la portabilidad
ofrecida, siendo compatible con un gran número de
plataformas. Además, esta aproximación proporcio-
na una solución flexible, permitiendo la integración
de distintas bibliotecas o aceleradores de álgebra li-
neal.

Uno de los problemas que hemos observado en
ArrayFire es la limitada cobertura para el desarro-
llo de aplicaciones basadas en múltiples dispositivos
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GPU. Por ello, planeamos desarrollar bibliotecas que
faciliten esta aproximación. Otra ĺınea de trabajo que
arroja este trabajo es la detección y aplicación de pa-
trones de paralelismo al código implementado, con el
objetivo de aprovechar todos los dispositivos disponi-
bles en el computador, y no solo limitar su aplicación
a GPUs.
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Towards Full GPU Virtualization in Cloud
Infrastructures with rCUDA

Jose M. Claver, Carlos Pérez Conde, Juan Gutierrez-Aguado 1

Resumen— This paper presents a solution that en-
ables the effective use of virtual GPUs, by using
rCUDA, from virtual machines (VMs) in cloud in-
frastructures. The proposed solution has the follow-
ing properties: ease integration in public clouds, dy-
namic assignation of virtual GPUs to VMs, and trans-
parent physical location of the GPUs to the tenants,
thus preventing overuse of GPU resources and de-
nial of service to other users. For this purpose, the
proposed architecture relies on different modules dis-
tributed in the infrastructure: network services (NS)
at each compute node offering GPU access, daemons
to configure rCUDA-servers in the nodes with GPUs,
and, daemons to configure the network services.

We have analyzed different possible GPU utiliza-
tion scenarios. Thus, depending on the location of
the GPU with respect to the VM, we have consid-
ered a local GPU access (the VM is located in a node
that has GPU devices) and a remote GPU access (the
VM is located in a physical node without GPUs). Be-
sides, the GPUs can be assigned to a VM as an exclu-
sive resource (any other VM is not allowed to use the
GPU) or shared (GPUs are shared among different
VMs). We have performed experiments to validate
the proposed architecture and the results show that
the proposed solution does not introduce significant
overhead to the performance obtained in previous en-
vironments.

Palabras clave— GPU, Cloud computing, HPC,
rCUDA

I. Introduction

CLOUD computing is the technology paradigm
that permits to perform a wide range of mas-

sive and complex computing in economy, science,
and engineering. It allows at the same time energy
and economy savings to the data centers [1]. Re-
cently, a wide number of applications and services
with high computational demands have been moved
to the cloud. Thus, high performance cloud comput-
ing platforms have been proposed [2].
Today, high performance computing (HPC)

makes an intensive use of computing accelerators,
like graphic processing units (GPUs), field pro-
grammable gate arrays (FPGAs), or combinations
of both [3], among others. But these resources
have usually an intermittent and relatively low use
and they have increased acquisition and mainte-
nance costs. So, in order to overcome those prob-
lems, different remote GPU virtualization solutions
have been proposed. The recent GRID vGPU [4]
by NVIDIA and the KVMGT technology by Intel
are both intended for desktop virtualization. The
predominance of NVIDIA in the HPC programming
field has made that most virtualization platforms use
the CUDA architecture: GridCUDA [5], DS-CUDA
[6], gVirtuS [7] vCUDA [8], rCUDA [9], [10], etc.

1Departament d’Informàtica, Universitat de València, e-
mail: jclaver, cperez, jgutierr@uv.es

Each one of these solutions has different characteris-
tics: vCUDA only supports the old CUDA 3.2 and
its communications protocol has a considerable over-
head; gVirtuS and GridCuda only support the old
CUDA version 3.2. A comparison between the best
previous proposals shows that the best performance
solution using CUDA in virtualized environments is
rCUDA [11].

Currently, a lot of applications demanding high
performance computing on the cloud are using GPG-
PUs, but the available virtualization solutions are
not consolidated on the cloud. Thus, a public
cloud provider like Amazon Web Services1 is offering,
through Amazon Elastic Compute Cloud (EC2)2,
instances of virtual machines with access to GPU
supporting CUDA and OpenCL, among other paral-
lel computing frameworks for accelerators. Amazon
EC2 G2 instances3 offer two different configurations,
with 1GPU or with 4 GPUS. Each GPU has 1,536
CUDA cores and 4GB of video memory, which are
the characteristics of one of the two GPUS in the
NVIDIA GRID K2 [4] device. The CG1 is a previous
generation instance of EC2, based on the NVIDIA
Tesla M2050, and is still supported. However, these
instances do not use full GPU virtualization, and
users can only use the devices locally attached to
the compute node using the PCI-Passthrough tech-
nique [12], in which a PCI device is assigned exclu-
sively to one virtual machine. In this way, CUDA
GPUs can be assigned to a virtual machine using
PCI-Passthrough, but these GPUs do not have the
Single Root I/O Virtualization (SR-IOV) specifica-
tion. Hence, GPU are assigned to the virtual ma-
chines in exclusive mode. There are some proposals
to change dynamically the assignation of a GPU to
more than one virtual machine, but to change the
assignation of the GPU supposes an overhead of at
least 2 seconds [13].

Recently, some works have analyzed the use of vir-
tualized GPUs from virtual machines (VMs), e.g.,
using rCUDA [14], [15]. But they are far from a ac-
tual integration in the cloud because they require to
expose the physical location of the GPU to the VM.
This can be allowed in a private cloud but should be
avoided in public clouds to prevent tenant overuse
of resources and denial of service to other tenants.
Other solutions, like gVirtuS [7], allows virtualiza-
tion of GPUs and makes them accessible to any vir-
tual machine in the cluster, is strongly dependent on

1Amazon web services: http://aws.amazon.com.
2Amazon EC2: http://aws.amazon.com/ec2.
3Amazon EC2, instance types: http://aws.amazon.com/

ec2/instance-types.
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the hypervisor. A similar solution is gCloud [16] but
is not yet integrated in a Cloud Computing Manager,
and application code has to be adapted to run in the
vGPU environment. Another interesting solution is
presented by Jun et al. [17], but shows some bottle-
neck for HPC applications and its full integration in
OpenStack has not been proved.

The main contribution of our work is to provide
an architecture to incorporate HPC in cloud infras-
tructures taking into account relevant aspects such
as security, flexibility (in which different type of
nodes and access modes are characterized) and trans-
parency in the virtualization of GPGPUs. These
characteristics are not critical in private clouds, but
have to be addressed in public cloud environments.
Furthermore, the proposed architecture has a negli-
gible impact on performance.

The rest of the paper is organized as follows. In
Subsection I-A, the technological background used
in this work is described. Section II states the ba-
sis of the proposed architecture and the modes of
use. Section III shows the experiments performed
and the results obtained in the bandwidth and com-
putational tests carried out to evaluate the overhead
introduced by our approach. Conclusions and future
work directions are present in Section IV.

A. Background: rCUDA and OpenStack

In this section, the main technologies used in this
work are described. These are related with the
GPU virtualization framework used, rCUDA, and
the cloud platform for which we have proposed our
architecture, OpenStack. We use rCUDA [18], [15]
for the virtualization platform of GPUs due to the
good results obtained in previous proposals. rCUDA
follows a client-server distributed architecture and
allows a transparent access to NVIDIA GPU devices
in a cluster from all the compute nodes. The client
middleware runs in the nodes, where applications re-
quire GPU-based acceleration capabilities. It inter-
cepts, process and forwards the CUDA runtime calls
from CUDA accelerated applications to the rCUDA
server.

Each node offering a GPGPU service has a
rCUDA-server daemon [18], which receives, inter-
prets and executes CUDA call requests. This allows
a flexible use of the GPUs either remotely where
nodes without GPU can use remote GPU nodes
through a high speed network, or locally where sev-
eral clients share the same GPU.

Two execution modes have been proposed [18] for
the remote GPU allocation, exclusive and shared. A
configuration in exclusive mode prioritizes the per-
formance, while the shared mode optimizes the the
GPU utilization, at the expense of a performance
reduction. rCUDA supports runtime-loadable spe-
cific communication modules that currently target
the InfiniBand network (using InfiniBand verbs) and
general TCP/IP protocol stack.

When the rCUDA client intercepts the CUDA
runtime calls, it forwards them to the address and

port of the rCUDA server to which it is associated.
The NVIDIA proprietary drivers in the GPGPU
servers manage the concurrent executions with its
own scheduler in the same way as in a local GPU
context. Currently, rCUDA v15.07 provides support
for NVIDIA CUDA 6.0, 6.5 and 7.0, excluding calls
related with Graphics Interoperability, Unified Mem-
ory Management and Module Management.
Among the current cloud solutions, OpenStack

[19] and OpenNebula [20] are some of the most ad-
vanced cloud open source platforms. These projects
can manage virtual infrastructures to build private,
public and hybrid IaaS (Infrastructure as a Service).
OpenStack [19] is one of the most complete and ex-
tended open-source cloud platforms. OpenStack of-
fers a set of API services (Compute, Networking,
Storage) that allows to manage the life-cycle of vir-
tual machines through a Web interface (OpenStack
Dashboard) or through a command line client API.
OpenStack platform can be deployed over different
underlying infrastructures [21], i.e, using physical,
virtual machines or a hybrid approach [22].
OpenStack supports the most recent hypervisors

and its architecture offers flexibility to create a
adaptable cloud, integrating legacy systems, and non
proprietary hardware and software requirements.
For these reasons we have selected OpenStack to de-
velop our proposal. Among the offer of current hy-
pervisors (KVM, VMware, Xen, vBox, etc.), KVM
[23] is one of the most extended, configurable, open-
source, Linux compliant, etc., allowing different con-
figuration possibilities to optimize memory, CPU and
IO access. Furthermore, KVM is becoming the de-
fault hypervisor for OpenStack, it is easy to tune and
supports the widest set of OpenStack features.

II. Proposed architecture

In this work, we establish four different use modes
of the GPUs. These modes are a combination of two
coordinates that determine the space-temporal use of
the available GPUs by the virtual machines. Thus,
depending on the location of the GPU with respect
to the VM, we have considered a local GPU access
(the VM is located in a node with GPU devices) and
a remote GPU access (the VM and the GPUs are
located in different nodes). Regarding the temporal
dimension, the GPUs can be assigned to a VM as
exclusive resource (any other VM is not allowed to
use the GPU) or shared (GPUs are shared among
different VMs). Therefore, we consider the following
modes:

• Local-Exclusive. Where the VM uses the
GPUs present in the compute node in which it is
consolidated, and it monopolizes the use of the
assigned GPUs.

• Local-Shared. Where the VM uses the GPUs
present in the compute node in which it is con-
solidated, but the GPUs are partitioned and can
be shared with other VMs.

• Remote-Exclusive. Where the VM uses the
GPUs present in other nodes, different from the
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compute node in which it is allocated, and it
monopolizes its use.

• Remote-Shared. Where the VM uses the
GPUs present in other nodes, different from the
compute node in which it is consolidated, but
the GPUs are partitioned and can be shared
with other VM.

In order to enable these four modes of GPU uti-
lization, we propose an architecture composed of four
types of nodes (Figure 1):

a) Basic compute node.

b) Compute node with GPU services for local use.

c) Nodes with a pool of GPU services accessed from
compute-rGPU nodes.

Fig. 1. Node types in the proposed architecture: a) Com-
pute node without GPU/GPUs; b) Compute node with
GPUS/GPUs for local vGPU access; c) Compute pool of
GPUs for remote vGPU access and compute node with
access to remote vGPUs.

• Compute nodes: these are standard compute
nodes that can allocate tenant virtual machines.

• Compute-GPU nodes: nodes that have vG-
PUs and can allocate tenant virtual machines
that will use the local vGPUS (Figure 1-b).

• Compute-rGPU node: these are compute
nodes that allocate tenant virtual machines and
have an additional network that allows remote
GPU access (Figure 1-c).

• GPU-pool nodes: nodes that have vGPUs in-
tended to be used from virtual machines allo-
cated in compute nodes with remote GPU ac-
cess(Figure 1-c).

The internal architecture of the Compute-GPU
nodes is shown in Figure 2. In these nodes, running
applications in VMs demanding GPGPU services can
access the local GPUs using rCUDA. To do that, the
VM executes the RCUDA-client while the physical
node runs the rCUDA-server. We have launched a
rCUDA-server daemon in the Compute-GPU node

for each VM allocated in that node and the network
service is configured to properly route the packets
from the VM to its assigned rCUDA-server daemon.
This proposal allows to uncouple the real network
(address,port) of the rCUDA-server from the net-
work (address,port) of the rCUDA-client configured
in every VM. This is possible thanks to the use of the
network service (NS) that intercepts and analyzes all
the network traffic between the VMs and the integra-
tion bridge (OVS br-int). Thus, the CUDA run-time
calls forwarded by the rCUDA-client to the network
(address, port) generic CUDA-server configured in
the VM, is translated by the NS to the network (ad-
dress, port) of the real rCUDA-server daemon as-
signed to the VM. Our NS is a process that makes
use of the Linux iptables rules, allowing a transpar-
ent and secure use of the resources.

The consequences of this decision, for the applica-
tions and the VM in the cloud, are that:

• All the VM with the same need of GPU acceler-
ation can be configured with the same network
address and port. This reduces the effort de-
voted to the configuration of VM and avoids the
need of internal intervention of the VM setup
(which is not liked by users) .

• This clear separation of the VM configuration
from the location of the real resource allows a
real time assignation of the best GPU in func-
tion of its performance, economy or energy sav-
ing.

• Real network (address,port) of rCUDA-servers
are hidden for applications and users from dif-
ferent VMs. This provides a security against the
abuse of GPGPU resources.

• The network service blocks any other access so
it is not possible to perform a denial of service
to other users.

As a result, in the architecture of the Compute-
GPU nodes the NS allows a “de facto” virtualization
of the interface between rCUDA-client and RCUDA-
server. Concretely, a network (address, port) used
for a rCUDA-client in a VM could be translated on
different real network (address, port) according on
the rCUDA-server assigned.

On the other hand, GPU-pool nodes have vGPUs
intended to be used from applications of VMs allo-
cated in compute nodes that have access to a ded-
icated network where the GPU-pool nodes reside.
The proposed architecture for the use of a GPU-pool
node is shown in figure 3.

In the GPU-pool node will listen on the GPU net-
work physical interface. In the compute nodes, the
NS intercepts and analyzes the CUDA run-time calls
forwarded by the rCUDA-client to the network (ad-
dress, port) CUDA-server configured in the VM, and
translates it to the network address of the GPU-node
node and port where the real rCUDA-server daemon
is executed. The use of a dedicated network allows
to have a clean separation of the traffic between VMs
(this traffic goes through the VM Network) from the
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Fig. 2. Internal Architecture of a compute-GPU node.

Fig. 3. Use of a GPGPU pool server from a compute node.

traffic destined to remote GPUs (this traffic goes
through the GPU Network). In this way the rCUDA
generated traffic do not interfere with other users of
the infrastructure that are not using GPUs.

The dynamic assignation of a rCUDA-server to a
particular VM should be made by a scheduler that
has access to the physical resources available in the
infrastructure and from real time monitoring data in
order to make the best assignation. This scheduler
should also orchestrate the rest of daemons in the
proposed architecture (in order to configure the net-
work services and configure the rCUDA-server dae-
mons). This scheduler has not been implemented in
the present prototype.

III. Experimental results

A. Physical setup

We have performed a proof of concept of our ar-
chitecture with two nodes connected through a 1Gb
Ethernet network switch. One node has 2 sockets
with 4 cores per socket at 1.6GHz and hyperthread-
ing (16 vCPUs), 24 GB RAM, two NVIDIA Tesla
C2050, and KVM as hypervisor. This node will rep-

resent both the Compute-GPU node and the GPU-
pool node. The other node has 2 cores at 3GHz,
4GB RAM, and KVM as hypervisor. This node will
represent a compute node that allocates a virtual
machine.

B. Performance test

We have carried out two performance tests: a
bandwidth test and a computational test. In both
cases, we have a local and a remote setup. The lo-
cal setup corresponds to a local access to the GPU,
whereas the remote setup implies to use a remote
(located in another physical host) GPU. In the local
case, we have the following scenarios: use of CUDA
from the physical machine using the local GPU, use
of rCUDA from the physical machine to use the lo-
cal GPU, use of rCUDA inside the virtual machine
to use the GPU of the same physical host, and the
use of rCUDA inside a virtual machine using the NS
service to use the GPU of the same physical node.
In the remote case, we have the following scenarios:

use of rCUDA from the physical machine to access
the remote GPU, use of rCUDA from the virtual ma-
chine to use a GPU installed in a remote host, and
use of rCUDA from the virtual machine using the NS
service to use a remote GPU. For each experiment
involving virtual machines, the virtual machine was
booted, all services were started, the experiment was
performed, all the services were stopped, and the vir-
tual machine was stopped before the next execution
of the experiment.
The bandwidth results have been obtained averag-

ing the results of five executions of the NVIDIA sam-
ple code bandwidthtest both for device to host and
host to device transfer. Figure 4 shows the results
for the local scenario. As can be seen, the results us-
ing rCUDA in the VM are very similar to those ob-
tained using rCUDA in the physical machine. Note
also that there is no noticeable overhead when the
NS service is used. The results for the remote sce-
nario are shown in Figure 5. The same behavior is
obtained in this case. Note that the maximum band-
width reached in the remote case is limited by the
channel capacity (1Gb/s).
The computational results have been obtained

running five times the NVIDIA sample code
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Fig. 4. Bandwidth test results for data transfer between the hot and the memory device, using pinned memory. Tests have
been done in a local environment for CUDA native, rCUDA, and rCUDA using VM with and without NS.
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Fig. 5. Bandwidth test results for data transfer between the host and the memory device, using pinned memory. Tests have
been done in a remote environment for direct rCUDA, and rCUDA using VM with and without NS.

matrixMul with matrices of size 8192 × 8192 and
running 50 iterations. In this case, we have moni-
tored the GPU to measure the active time and the
computing time. The active time is the elapsed time
between the allocation of the memory in the GPU
until the disposal of that memory. The computing
time is the time that the GPU is performing the com-
putation. Figure 6-a) shows the results for the local
scenario. As can be seen, the computation time is
very similar in all cases. The main differences are
observed in the active time as it is bigger when the
rCUDA client runs in a virtual machine. Figure 6-b)
shows the results for the remote scenario. The com-
putation time is very similar in all cases and simi-
lar to the local scenario case. However, in this case
there is more difference between the active time and
the computation time due to the limitation of the
network. It is assumed that if a faster network in-
terconnection is used a reduction of the active time
would be obtained, while the computing time would
be the same.

C. Validation test

When the network service (NS) is not used, the IP
address and port of the rCUDA daemon should be
explicitly exposed in the tenant virtual machine by
an environment variable. While this can be accept-
able in a private cloud it is not a good practice in a
public cloud, where the physical location of resources
should not be exposed to the tenants. Using the pro-
posed NS, any IP address and port can be configured
in the virtual machine and the NS redirects the traf-
fic to the real IP address and port. Any access to

other IP address or port is blocked by the NS, thus
preventing the interference with the resources (GPG-
PUs) assigned to other tenants. Besides, when the
virtual machine is stopped the NS destroys that map-
ping preventing the tenant to use the resources from
other virtual machines.

IV. Conclusions and discussion

In this paper we have proposed a new architecture
that allows a full integration of GPU on the cloud.
Our proposal is based on the virtualization of the in-
terface between the client and the server of the GPU
virtualization framework, in our case rCUDA. We
have identified different types of nodes and have pro-
posed different modes of access to vGPUs. Our archi-
tecture relies on different modules distributed across
the infrastructure in order to achieve location trans-
parency of the vGPUs, avoid overuse of vGPUs as-
signed to tenants and avoid denial-of-service to other
tenants. This technique can be extended to other
frameworks that use the client-server paradigm.

Results show that our proposed architecture main-
tains the performance obtained for VM in the use of
GPU by rCUDA, while allows flexibility, security and
better use of the GPGPUS resources in the Cloud.
In the future we plan a full integration of rCUDA on
the cloud introducing a more virtualized solution of
the interface between VM and GPU resources, and a
more flexible and automated scheduling of GPGPU
resources in the NS management.
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tat de València under the project number UV-INV-
AE15-339582 and the Universitat de València Re-
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Sentiment Analysis on Multilingual Tweets
using Big Data Technologies

Rodrigo Mart́ınez-Castaño, Juan C. Pichel and Pablo Gamallo1

Abstract— In this paper a new parallel system for
sentiment analysis on multilingual tweets based on
Big Data technologies is presented. On the one hand,
our sentiment classifier performs as well as other
state-of-the-art classifiers considering tweets written
in different languages. On the other hand, our system
is capable of processing millions of tweets in short
times taking advantage of Big Data processing and
parallel architectures, showing a good scalability in
all the considered scenarios.

Keywords— Sentiment analysis, Big Data, Perfor-
mance, Twitter, Hadoop.

I. Introduction

Sentiment Analysis consists in finding the opinion
(e.g. positive, negative, or neutral) from text doc-
uments such as movie reviews or product reviews.
Opinions about movies, products, etc. can be found
in web blogs, social networks, discussion forums, and
so on. Companies can improve their products and
services on the basis of the reviews and comments of
their costumers. Recently, many works have stressed
the microblogging service Twitter. As Twitter can
be seen as a large source of short texts (tweets)
containing user opinions, most of these works make
sentiment analysis by identifying user attitudes and
opinions toward a particular topic or product. The
task of making sentiment analysis from tweets is a
hard challenge. On the one hand, as in any senti-
ment analysis framework, we have to deal with hu-
man subjectivity. Even humans often disagree on the
categorization on the positive or negative sentiment
that is supposed to be expressed on a given text. On
the other hand, tweets are too short text to be lin-
guistically analyzed, and it makes the task of finding
relevant information (e.g. opinions) much harder.
Useful conclusions can only be extracted when

huge amounts of text or documents are analyzed.
However, standard solutions cannot handle gigabytes
or terabytes of text data in reasonable time. In this
way, professionals demand scalable solutions to boost
performance of the sentiment analysis process. To
address this challenge we propose to take advantage
of parallel architectures using Big Data technologies.
In this paper a new parallel system for sentiment

analysis on multilingual tweets based on Big Data
technologies is introduced. The goal of our system
is twofold. First, the sentiment classifier should per-
form as well as other state-of-the-art classifiers con-
sidering tweets written in different languages. For
this reason a thorough evaluation was carried out an-

1Centro de Investigación en Tecnolox́ıas da Infor-
mación (CITIUS), Universidade de Santiago de Compostela,
Spain, e-mail: {rodrigo.martinez, juancarlos.pichel,
pablo.gamallo}@usc.es

alyzing Spanish and English tweets. We must high-
light that our classifier took part in two different
sentiment analysis contests showing a good behavior
with respect to other approaches. Second, millions
of tweets should be processed in short times. With
this objective in mind tweets are analyzed in paral-
lel taking advantage of a Hadoop [1] cluster which
decreases the processing times noticeably. Perfor-
mance results demonstrates the benefits in terms of
scalability of our proposal.

II. Background & Related Work

A. Big Data processing

MapReduce [2] is a programming model intro-
duced by Google for processing and generating large
data sets on a huge number of computing nodes. A
MapReduce program execution is divided into two
phases: map and reduce. The input and output of a
MapReduce computation is a list of key-value pairs.
Users only need to focus on implementing map and
reduce functions. In the map phase, map workers
take as input a list of key-value pairs and generate
a set of intermediate output key-value pairs, which
are stored in the intermediate storage (i.e., files or
in-memory buffers). The reduce function processes
each intermediate key and its associated list of values
to produce a final dataset of key-value pairs. In this
way, map workers achieve data parallelism, while re-
duce workers perform parallel reduction. Note that
parallelization, resource management, fault tolerance
and other related issues are handled by the MapRe-
duce runtime.

Apache Hadoop [1] is the most successful open-
source implementation of the MapReduce program-
ming model. Hadoop consists, basically, of three lay-
ers: a data storage layer (HDFS), a resource manager
layer (YARN), and a data processing layer (Hadoop
MapReduce Framework). HDFS is a block-oriented
file system based on the idea that the most effi-
cient data processing pattern is a write-once, read-
many-times pattern. For this reason, Hadoop shows
good performance with embarrassingly parallel ap-
plications requiring a single MapReduce execution
(assuming intermediate results between map and re-
duce phases are not huge), and even for applications
requiring a small number of sequential MapReduce
executions [3]. However, Hadoop performs poorly
when applications do not fit into one of the previous
workflows. For example, an iterative algorithm can
be expressed as a sequence of multiple MapReduce
jobs. Since different MapReduce jobs cannot shared
data directly, intermediate results have to be written
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to disk and read again from HDFS at the beginning
of the next iteration, with the consequent reduction
in performance.

B. Sentiment analysis

There exist two types of approaches for sentiment
analysis: Machine learning classification and lexicon-
based strategy. Machine learning methods use sev-
eral learning algorithms to determine the sentiment
by training on a known dataset. Many of them rely
on very basic classifiers, e.g. Naive Bayes [4] or Sup-
port Vector Machines [5]. They are trained on a par-
ticular dataset using features such as bag of words
or bigrams, and with or without part-of-speech (PoS)
tags. It is admited that very basic language models
based just on bag of words perform reasonably well
[6]. The lexicon-based technique involves calculating
sentiment polarity for a text using dictionaries or
lexicons of words. The lexicon entries are annotated
with their semantic orientation: polarity (positive,
negative, or neutral) and strength [7].

To deal with short messages such as tweets and
SMS, the state-of-the-art systems are based on ma-
chine learning techniques using as features polarity
lexicons [8], [9]. Our strategy also makes use of po-
larity lexicons to enrich the set of features of the clas-
sifier. Most recent approaches to sentiment analysis
on short messages and social media are endowed with
rich linguistic information such as shallow syntac-
tic structures [10] or syntactic dependency trees [11].
Following the tendency to use knowledge-rich linguis-
tic features, our approach will be provided with shal-
low syntactic information to detect polarity shifters
(e.g., negation markers).

We can find in the literature several interesting
works which applied sentiment analysis to differ-
ent document or text sources using Big Data tech-
nologies, for example, movie reviews [12] and ho-
tel reviews [13]. Another authors analyzed tweets
in real time [14]. Finally, some researchers have fo-
cused on the impact in the performance of different
ways of distributing virtual machines (workers) on a
cloud environment using sentiment analysis as case
study [15].

III. Architecture of the System

The system is composed of three main modules
illustrated in Figure 1. The first one is the Tweet
Mining Module, which is the responsible of collect-
ing the tweets for the future processing. This module
has two components that will be explained in detail
in the next section. The second module is, strictly
speaking, the MapReduce application. This mod-
ule is in charge of processing the stored tweets from
a HBase1 table. HBase is a non-relational and dis-
tributed column-oriented database built on top of
HDFS. The mappers receive the tweets from HBase
and process them through the sentiment analysis
classifier if they match the query terms. Note that

1https://hbase.apache.org/

there are two reducers, one is responsible of summa-
rizing the number of successfully processed tweets
and the other calculates the average positivity ratio
and the number of matches for a particular query.
This module is described in Section V.
The application can be executed through a web

interface as shown in Figure 2, which corresponds to
the third module of the system. The interface has
two different views. A simple web form (main view,
left image) allows to customize the MapReduce jobs
that will be launched using two filters: start and end
dates (an interval can be established) and the input
terms. Several terms can be introduced separated
by spaces. The second view shows the obtained re-
sult when the MapReduce job finishes (right image
in the figure). The web back-end processes the data
received from the web form, launches a Hadoop job
and reads the outputs from HDFS, showing the re-
sult when it is finished.

IV. Tweet Mining Module

The Tweet Mining Module was developed in Java
and consists of two components. The main module is
a web scraper which acquires tweets directly from the
official user interface for web browsers. The second
component uses the Streaming API of Twitter with
the help of the Twitter4J2 library.
Twitter streams an arbitrary selection of tweets

through the Streaming API. This represents a small
fraction of the total volume of tweets published at
each moment. The provided stream is the same for
every consumer and it is very limited. It is said to
provide about the 1% of the total tweets produced
in every moment.
The idea to deal with the aforementioned problems

is to retrieve tweets making queries to the Search
API with common words of a particular language.
Queries should be executed very often for each term
when using this method, but this is not feasible
due to the API limitations. However, these limita-
tions can be bypassed considering web scraping tech-
niques. This is the job of the second and main com-
ponent of the Tweet Mining Module, which gathers
tweets from the official web client making queries di-
rectly to twitter.com/search.
The module retrieves the HTML code that the

web client returns for each query of every selected
term and processes it using the HtmlUnit3 library.
Through the web client, Twitter provides 20 tweets
every 20 seconds for each query and for every con-
sumer (at most, if available). Their system makes a
selection of tweets as the Streaming API does, but,
in this case, if the optimal terms are selected, a sig-
nificant percentage of the total produced tweets for
some language could be collected.
An important drawback of this method arises

when lots of tweets contain only very common terms
(usually there are more than those 20 tweets per
term) forcing the loss of tons of tweets. This method

2http://twitter4j.org/
3http://htmlunit.sourceforge.net/
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Fig. 1

Architecture diagram of the Sentiment Analysis system.

Fig. 2

Web GUI of the Sentiment Analysis system.

gets good results using frequency lists of certain lan-
guages and other type of terms like trending ones.
This module and the idea behind it pretend to max-
imize the tweet retrieval at zero-cost.

When this module is executed, one thread is con-
sulting the Streaming API while a configurable num-
ber of web scraper threads are retrieving information
from the web client with the list of selected terms.
In order to launch a mining job, the API tokens of a
Twitter application must be set if using the official
Streaming API. Other relevant parameters that can
be set are the number of scraper threads to launch,
the base size of the buffer and the step (in order
to distribute the writes into HBase: the buffer of
each thread is increased progressively with the step
value), the number of laps (times that every web
scraper thread consults its assigned terms) and the
sleep time (number of seconds that every web scraper
thread will pause its execution before starting a new
lap).

V. Sentiment Analysis Module

Our approach is based on a Naive Bayes (NB) clas-
sifier. NB combines efficiency (optimal time perfor-
mance) with reasonable accuracy. The main theo-
retical drawback of NB methods is that it assumes
conditional independence among the linguistic fea-
tures. If the main features are the tokens extracted
from texts, it is evident that they cannot be con-
sidered as independent, since words co-occuring in a
text are somehow linked by different types of syntac-
tic and semantic dependencies. However, even if NB
produces an oversimplified model, its classification
decisions are surprisingly accurate [16]. To improve
the performance of the system, the classifier was en-
riched with lexicon-based features. Our sentiment
analysis system is called CitiusSentiment4, it is mul-
tilingual and supports English and Spanish texts. It
was implemented in Perl.

A. Strategy and features

Our classifier requires both a simplified annotated
corpus of tweets (or short sentences) and a polarity
lexicon with both Positive and Negative words. The
annotated corpus only contains positive and nega-
tive examples of tweets. Neutral tweets are not re-
quired. As a result, a basic binary (or boolean) clas-
sifier which only identifies both Positive and Nega-
tive tweets is trained. In order to detect tweets with-
out polarity (or Neutral), the following basic rule is
used: if the tweet contains at least one word that is
also found in the polarity lexicon, then the tweet has
some degree of polarity. Otherwise, the tweet has
no polarity at all and is classified as Neutral. The
binary classifier is actually suited to specify the ba-

4freely available at http://gramatica.usc.es/pln/tools/
CitiusSentiment.html
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sic polarity between positive and negative, reaching
a precision of more than 80% in a corpus with just
these two categories.

The training corpus of tweets as well as the ana-
lyzed tweets are preprocessed as follows:

• Removing urls, references to usernames, and
hashtags

• Reduction of replicated characters (e.g.
looooveeee → love)

• Identifying emoticons and interjections and re-
placing them with polarity or sentiment expres-
sions (e.g. :-) → good)

The features considered by the classifier are lem-
mas, multiwords, polarity lexicons, and valence
shifters. In the following, we describe the polarity
lexicons and valence shifters.

Polarity Lexicons: For each language, we built a
polarity lexicon with both Positive and Negative en-
tries from different sources. The English lexicon is
the result of unifying the following lexical resources:

• AFINN-1115 contains 2, 477 word forms, which
were lemmatized and converted into 1, 520, pos-
itive and negative lemmas.

• Hedonometer [17] contains about 10, 000 fre-
quent words extracted from tweets which were
classified as expressing some degree of happi-
ness.

• Hu&Liu list [18] contains over 6, 800 words out
of which 5 positive and negative lemmas were
selected 5, 695.

• Sentiwordnet-3.0 [19] contains more than
100, 000 entries. We selected a subset of 6, 600
positive and negative lemmas with the highest
polarity values.

• Finally, we have built a polarity lexicon with
10, 850 entries by merging the previous ones.

The resources used to elaborate the Spanish lexicon
are the following:

• Spanish Emotion Lexicon (SEL) [20] contains
2, 036 words.

• A list of synonyms (ExpandSEL) was automat-
ically extracted by expanding SEL using a dic-
tionary of synonyms.

• A list of polarity words was semi-automatically
extracted from the training corpus (CorpusLex).

• Finally, we have built a polarity lexicon with
4, 564 entries by merging the previous ones.

Valence shifters: We take into account negative
words that can shift the polarity of specific lemmas
in a tweet. In the presented work, we will make use of
only those valence shifters that reverse the sentiment
of words, namely negations. The strategy to identify
the scope of negations relies on the PoS (part-of-
speech) tags of the negative word as well as of those
words appearing to its right in the sequence.

5http://arxiv.org/abs/1103.2903

B. Integration into a Big Data infrastructure

In order to store the tweets collected by the Tweet
Mining Module we have used Apache HBase. The
Tweet Mining Module fills a buffer as the tweets are
retrieved in such a way that when the buffer is full,
all its content is dumped in the HBase corresponding
table. Each row of the table has the following fields:
a key (it matches the tweet original ID) and several
attributes of the tweet stored in a single column fam-
ily. These attributes are: user ID, nickname of the
publisher, language, date of the post and the text of
the tweet.
MapReduce (Hadoop) jobs can be launched when

the Tweet Mining Module has finished or when it is
still working. The MapReduce application performs
reads from the HBase table which contains all the
stored tweets. The initial and final date, the prefetch
value, the table name, the internal task ID (it will
determine the output file) and the target terms must
be set when starting a job. Every tweet should match
with each term to be processed (not necessarily in a
contiguous manner).
HBase tables are split into regions and a mapper

is launched for every region. While retrieving data
from a HBase table, one region is equivalent to a split
or map task. The MapReduce execution consist in a
set of mappers, whose number is determined by the
quantity of regions of the table, and two reducers.
The mappers process a given set of terms.
Each accepted tweet is evaluated at the map

function using the sentiment analysis classifier
(CitiusSentiment) to get a result which takes the
values -1, 0 or 1 (negative, neutral and positive, re-
spectively). In order to integrate the classifier into
the Hadoop infrastructure we should use Hadoop
Streaming as it was originally implemented using
Perl. Note that Hadoop Streaming is an utility pro-
vided by Hadoop to execute applications written in
languages different from Java. However, important
degradations in the performance were detected using
Hadoop Streaming with respect to using Java codes.
For this reason, we have used Perldoop [21] to trans-
late Perl code into Java.
The reducer computes the total sum of the query.

The final value contrasts the positive tweets with the
negative ones. This value is eventually normalized
from the total number of processed tweets, in a scale
that goes from 0 to 1. This scale represents the posi-
tivity ratio of the query. Results lower than 0.45 are
considered negative and upper 0.55, positive. The
remaining intermediate values represent a neutral re-
sult. Both Hadoop output files and HBase data are
stored in HDFS.

VI. Performance Results

In order to test our Sentiment Analysis system we
set up a Hadoop cluster in Amazon EC2. The in-
stances were created with Amazon Linux AMI run-
ning Apache Hadoop 2.7.2 and Apache HBase 1.1.4.
Amazon gives their users the possibility of running a
wide variety of virtual machines in their EC2 infras-
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TABLE I

Average number of unique collected tweets per second, filtered by language.

Spanish English

Streaming API Full System Streaming API Full System
5.6 259.2 (46.3×) 15.1 275.4 (18.2×)

tructure. In our case, the cluster consists of 5 nodes
of the r3.2xlarge instance type. This kind of EC2
instances has the following characteristics:

• CPU: Intel Xeon E5-2670 v2 (Ivy Bridge mi-
croarchitecture)

• Cores per node: 8
• RAM Memory per node: 61 GiB
• Disk: Each node has a 50 GB SSD General Pur-
pose disk

According to the specifications provided by Ama-
zon, the network performance of the r3.4xlarge in-
stances is “high” so the theoretical bandwidth value
is 1 Gbps.
The Tweet mining module has been evaluated us-

ing one c4.8xlarge instance. This system contains
Intel Xeon E5-2666 v3 (Haswell microarchitecture)
processors, there are in total 36 cores (72 threads).

A. Tweet mining module evaluation

In order to test the capabilities of this module,
the performance was tested comparing the tweets
per second collected considering the full system de-
tailed previously in Section IV and also using the
Streaming API thread working alone for Spanish and
English in separated tests. The target terms were
two lists of the 5,000 most frequent words for the
Spanish and English languages. The CREA (Refer-
ence Corpus of the Current Spanish) list from RAE6

was used for Spanish. In the case of English the
terms were extracted from a 6,000 words list from
insightin.com7.
Tests were performed distributing the selected

terms over 72 threads. Results are shown in Table I.
The amount of tweets that the Streaming API can
provide for a certain language is very low compared
to the results obtained when executing our approach.
For instance, our system collects 46.3× more tweets
per second in Spanish than the Streaming API. Even
if the language is not filtered when using the Stream-
ing API the stream rate was at most 40 tweets per
second.

B. Sentiment analysis evaluation

Our system, CitiusSentiment, took part as a par-
ticipant in two different sentiment analysis competi-
tions: TASS [22] and SemEval (task 9) [23]. TASS is
an experimental evaluation workshop for sentiment
analysis and online reputation analysis focused on
Spanish language. SemEval (task 9 or 10) is focused
on sentiment analysis in English microblogging. In

6http://corpus.rae.es/lfrecuencias.html
7http://www.insightin.com/esl/

both competitions, the systems were trained with dif-
ferent training annotated corpora. In TASS we used
as input dataset the training corpus of tweets pro-
vided by the organization. This set contains 7,216
Spanish tweets, which were tagged with several po-
larity values: Positive, Negative, and Neutral. In Se-
mEval, we used the training dataset of English tweets
provided by the organization, which contains 6,408
tweets. The systems were evaluated against different
test datasets of tweets annotated with the polarity
tags. In some subtasks, further tags were used in or-
der to distinguish between strong and weak positive
tweets, between strong and weak negative tweets, or
between neutral (neither positive nor negative) and
objective (no polarity at all) tweets.

Tables II and III show the performance results of
our system in TASS and SemEval, respectively. We
compare the F-score achieved by our system with re-
spect to those reached by both the best and worst
systems, as well as the average considering all sys-
tems in each competition. The F-score is a weighted
average of the precision and recall. Precision is the
number of all positive results returned by the system
divided by the number of results which were actu-
ally returned, while recall is the number of correct
positive results returned by the system divided by
the number of positive results that should have been
returned. F-score reaches its best value at 1 and
worst score at 0. Each competition consists in sev-
eral tasks. For example, in TASS, Task-1 makes use
of 6 polarity tags, Task-2 only uses 4 tags, and Task-
3 deals with determining the polarity at entity level.
In SemEval, each task corresponds to a different test
dataset: LiveJournal sentences (Task-1), SMS mes-
sages (Task-2), tweets of SemEval 2013 (Task-3),
tweets of SemEval-2014 (Task-4), and tweets with
sarcasm (Task-5).

For each subtask, the ranking of CitiusSentiment
is enclosed in brackets. For instance, it was ranked as
the 3th best system out of 13 participants in Task-2
of TASS, and it was the first system out of 5 in Task-
3 of the same competition. The results obtained in
TASS contest, focused on Spanish tweets, were sig-
nificantly better that those obtained in SemEval, fo-
cused on English short messages. Yet, in all tasks,
including those of SemEval, the scores of CitiusSen-
timent are clearly above the average.

C. Evaluation of the Big Data infrastructure

In order to test the processing times and scalabil-
ity of our system 68 Spanish terms were selected as
targets for the Tweet Mining Module. These terms
were relevant in mid-February 2016, when the com-
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TABLE II

F-score and ranking of our system (CitiusSentiment) in the TASS competition: Sentiment analyis on Spanish

tweets.

System Task-1 Task-2 Task-3

Best system 61.6 68.6 39.4
CitiusSentiment 55.8 (4/13) 66.8 (3/13) 39.4 (1/5)
Worst system 12.6 23.0 30.7
Average 43.3 53.0 36.9

TABLE III

F-score and ranking of our system (CitiusSentiment) in the SemEval competition, namely task 9 focused on

sentiment analysis in Twitter (only English microtexts).

System Task-1 Task-2 Task-3 Task-4 Task-5

Best system 74.8 70.2 72.1 70.9 58.1
CitiusSentiment 64.5 (29/50) 58.2 (24/50) 63.2 (24/50) 62.9 (27/50) 46.1 (25/50)
Worst system 29.3 24.6 34.2 33.0 28.9
Average 59.9 52.4 56.4 56.9 42.8

pilation of tweets started, e.g., political parties, fa-
mous people, new devices, etc. A total amount of
8,016,139 tweets written in Spanish (3.1 GiB) were
stored in the HBase database. The selected terms
for the tests were: corrupción (corruption), gobierno
(government) and elecciones (elections). Table IV
shows the number of matches (tweets containing the
considered word) and the positivity ratio obtained
by the system related to each term.

Due to the fact that Hadoop handles each region
of a HBase table like a split, the original table was
split into equal parts progressively, getting always a
number of regions power of two from 1 to 32. A total
amount of 50 GiB of RAM per node was configured
for YARN containers, 7 GiB for every map or reduce
container. 3GiB for HBase and the rest for other
Hadoop processes and the OS. The number of cores
per node (YARN) was set to 8.

HBase tables are split in regions accord-
ing to the established policies. For this
experiment, the split policy that was used
was the ConstantSizeRegionSplitPolicy.
Thereby, every region is split when one of
their column families exceeds the value for the
hbase.hregion.max.filesize attribute. This
parameter was set to 20GiB, getting only one region
in the table for all the tweets that were stored. For
the purpose of obtaining the different number of
regions, the tests were performed on the table in
many iterations. In every iteration, each region
was manually divided in two equal parts through
the HBase Shell. It is important to set some
properties to the Scan instance that will be used
by the mappers. The cache blocks option must be
disabled (the MapReduce job is a batch reading
and this option is intended for frequently accessed
rows). Furthermore, an important parameter when
performing readings is the client prefetch (called
caching). This refers about how many rows from the

table could be retrieved in a single RPC call by the
client. Using the default value (1) will cause a huge
degradation of the execution performance. For the
tests, the chosen values were 50 and 5,000 (rows).
Results of the experiments carried out are dis-

played in Table V, which show that the system
scales up quite good when the physical resources are
enough to handle the launched tasks. Note that our
system is capable of processing more than 8 million
tweets in few minutes. Considering the term elec-
ciones, the one with the lowest number of coinci-
dences, using 32 mappers degrades the performance
due to the overhead. In addition, low values for
the caching parameter in the Scanner object causes
worse results. This behavior is clearly detected with
few regions. Additional tests were executed using
other values for caching, but higher values for this
parameter do not show relevant differences with re-
spect to the results shown in Table V.

VII. Conclusions

Twitter can be considered as a large source of short
texts (tweets) containing user opinions. Making sen-
timent analysis on tweets is challenging from the
natural language processing perspective, but also in
terms of performance when huge amounts of tweets
should be processed. Both challenges are addressed
in this paper.
First, our sentiment classifier (CisitusSentiment)

has obtained good results considering both Spanish
and English tweets. We must highlight that our clas-
sifier took part as a participant in two different sen-
timent analysis competitions, reaching scores clearly
above the average with respect to other approaches.
Regarding the second challenge, we propose a new

system that takes advantage of parallel architectures
using Big Data technologies with the aim of speed-
ing up the sentiment analysis process. The system
consists of three modules. The first module is respon-
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TABLE IV

Successfully processed tweets, matches and positivity ratio for the selected Spanish terms.

Term Processed tweets Matches Positivity ratio

corrupción
8,016,139

195,590 0.304 (negative)
gobierno 99,601 0.433 (negative)
elecciones 30,001 0.577 (positive)

TABLE V

Processing time (in minutes) for the selected Spanish terms.

corrupción gobierno elecciones
Scanner caching (prefetch)

No. of reg. 50 5,000 50 5,000 50 5,000

1 52.5 50.7 29.2 27.8 12.4 10.9

2 30.2 27.5 15.9 15.0 7.4 6.7

4 17.9 16.6 10.2 9.1 4.7 4.0

8 11.2 8.4 5.7 5.5 3.2 2.7

16 7.4 6.5 4.5 4.1 2.4 2.1

32 5.3 5.1 3.9 3.7 2.4 2.3

sible of collecting the tweets. It has been designed in
such a way that captures 46× more tweets per sec-
ond than the standard Twitter Streaming API. The
second module uses Hadoop to process the tweets
captured by the first module. Performance results
show that our system is able to analyzed more than
8 million tweets in a few minutes on a small cluster.
Finally, a GUI is also provided for the users.

Acknowledgment

This work was supported by MINECO (ref.
TIN2014-54565-JIN) and RedPLIR-Xunta de Gali-
cia (ref. CN2014/034). It was also supported by
AWS in Education Grant award.

References

[1] “Apache Hadoop home page,” http://hadoop.apache.
org/, [Online; accessed February, 2016].

[2] J. Dean and S. Ghemawat, “MapReduce: Simplified data
processing on large clusters,” in Symposium on Operating
System Design and Implementation, 2004, pp. 10–10.

[3] Satish Narayana Srirama, Pelle Jakovits, and Eero
Vainikko, “Adapting scientific computing problems to
clouds using MapReduce,” Future Generation Computer
Systems, vol. 28, no. 1, pp. 184 – 192, 2012.

[4] Jared Kramer and Clara Gordon, “Improvement of a
Naive Bayes Sentiment Classifier Using MRS-Based Fea-
tures,” in Joint Conf. on Lexical and Computational
Semantics, 2014, pp. 22–29.

[5] Bo Pang, Lillian Lee, and Shivakumar Vaithyanathan,
“Thumbs Up?: Sentiment Classification Using Machine
Learning Techniques,” in Conf. on Empirical Methods in
Natural Language Processing, 2002, vol. 10, pp. 79–86.

[6] Franco Salvetti, Christoph Reichenbach, and Stephen
Lewis, “Opinion polarity identification of movie reviews,”
in Computing Attitude and Affect in Text: Theory and
Applications, pp. 303–316. 2006.

[7] Maite Taboada, Julian Brooke, Milan Tofiloski, Kimberly
Voll, and Manfred Stede, “Lexicon-based methods for
sentiment analysis,” Comput. Linguist., vol. 37, no. 2,
pp. 267–307, 2011.

[8] Saif M. Mohammad, Svetlana Kiritchenko, and Xiaodan
Zhu, “Nrc-canada: Building the state-of-the-art in sen-
timent analysis of tweets,” CoRR, vol. abs/1308.6242,
2013.

[9] X. Saralegi and I. San Vicente, “TASS: Detecting Sen-
timents in Spanish Tweets,” in Workshop on Sentiment
Analysis at SEPLN, 2012.

[10] Aliaksei Severyn, Alessandro Moschitti, Olga Uryupina,
Barbara Plank, and Katja Filippova, “Multi-lingual opin-
ion mining on youtube,” Inform. Processing & Manage-
ment, vol. 52, no. 1, pp. 46–60, 2015.

[11] David Vilares, Miguel A. Alonso, and Carlos Gómez-
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Evaluación del rendimiento de una
implementación Cloud para un clasificador

neuronal aplicado a imágenes hiperespectrales
Juan Mario Haut, Mercedes Paoletti, Javier Plaza y Antonio Plaza1

Resumen—
La tecnoloǵıa actual permite a los sensores

hiperespectrales capturar cientos de imágenes,
en diferentes longitudes de onda, sobre una
misma zona sobre la superficie de la Tierra. Las
denominadas imágenes hiperespectrales se caracterizan
por su gran volúmen y dimensionalidad, lo que
complica considerablemente su almacenamiento
y procesamiento. Si además tenemos en cuenta
que gran parte de los algoritmos de procesamiento
de este tipo de datos presentan una elevada
complejidad computacional, resulta fácil justificar
la aparición de implementaciones de este tipo de
técnicas sobre arquitecturas de computación de altas
prestaciones. En particular, las arquitecturas
cloud permiten el procesamiento distribuido
de los datos, que normalmente se encuentran
ubicados en diferentes centros de procesamiento.
En este art́ıculo presentamos un estudio del
rendimiento computacional de una implementación
cloud (desarrollada utilizando Apache Spark)
de una arquitectura de red neuronal orientada a la
clasificación de datos hiperespectrales. Los resultados
experimentales sugieren que las arquitecturas
distribuidas tipo cloud permiten procesar de
forma distribuida grandes conjuntos de datos
hiperespectrales.

Palabras clave— imágenes hiperespectrales,
computación neuronal, arquitecturas distribuidas,
computación cloud.

I. Introducción

Las imágenes hiperespectrales contienen
información en cientos de bandas espectrales
contiguas, lo que incrementa significativamente su
tamaño en relación con las imágenes tradicionales,
imponiendo nuevos requerimientos en términos
del almacenamiento y el procesado de este tipo
de datos. El crecimiento exponencial de estos
requerimientos, debido al avance en la tecnoloǵıa
de desarrollo de los instrumentos de adquisición
y a la disponibilidad de cada vez más nuevas
misiones que generan un flujo continuo de datos
multi/hiperespectrales, está provocando la aparición
de repositorios de datos hiperespectrales de grandes
dimensiones [1]. Por ejemplo, el sensor AVIRIS
(Airbone Visible/Infrared Imaging Spectrometer)
operado por el Jet Propulsion Laboratory de la
NASA, presenta unas tasas de adqusición de datos
de 2.5 MB/s (casi 9 GB/hora). Un caso similar es el
sensor Hyperion [1], que adquiere casi 71.9 GB/hora
(over 1.6 TB/d́ıa). La mayor parte de las misiones
satelite que estarán operativas en breve, como el

1Dpto. Tecnoloǵıa de los Computadores y de las
Comunicaciones, Universidad de Extremadura, e-mail:
juanmariohaut@unex.es, mpaolett@alumnos.unex.es,
jplaza@unex.es, aplaza@unex.es

programa de mapeo y analisis ambiental (EnMAP)
1 presentan tasas de adqusición de datos similares.
En la actualidad, las plataformas de computación

cloud están siendo utilizadas con el fin de procesar
datos adquiridos de forma remota en arquitecturas
distribuidas. En este sentido, la computación cloud
ofrece avanzadas capacidades para computación
orientada a servicios y computación de altas
prestaciones. El uso de computación cloud
para el análisis de grandes repositorios de datos
hiperespectrales puede considerarse una solución
natural, resultado de la evolución de técnicas
previamente desarrolladas para otros tipos de
plataformas de computación [2], [3]. Sin embargo,
existen pocos ejemplos en la literatura reciente
orientados al uso de infraestructuras de computación
cloud para la implementación de técnicas de análisis
hiperespectral en general, y para la clasificación
supervisada de datos hiperespectrales en particular.
Desde los años 90, las redes neuronales han atráıdo

la atención de gran cantidad de investigadores
pertenecientes al área del análisis hiperespectral
[4], [5] y, especialmente, los dedicados a la
clasificación de datos hiperespectrales [6], [7], como
una consecuencia directa de su éxito en el campo
de reconocimiento de patrones [8]. La principal
ventaja de este tipo de aproximaciones sobre los
métodos probabiĺısticos radica en el hecho de
que no necesitan conocimiento previo sobre la
distribución estad́ıstica de las clases. Además, son
una posibilidad atractiva debido a la disponibilidad
de múltiples técnicas de entrenamiento para datos
linealmente no separables [9], a pesar de que estas
técnicas se hayan visto tradicionalmente afectadas
por su complejidad algoŕıtmica y computacional
[10], aśı como por el número de parámetros
que necesitan ser ajustados para su correcta
aplicación. Han sido muchos los algoritmos
neuronales propuestos en la literatura para la
clasificación de datos hiperespectrales, incluyendo
enfoques no parametrizados, tanto supervisados
como no supervisados [11], [12], [13], [14], [15], siendo
las redes de propagación hacia delante (feedforward
networks, FN) las más comúnmente utilizadas para
tareas de clasificación de datos hyperespectrales.
En este art́ıculo, exploramos la posibilidad

de utilizar arquitecturas distribuidas para el
procesado de datos hiperespectrales. Utilizamos
un clasificador neuronal como caso de estudio,

1http://www.enmap.org/
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centrándonos en el uso de arquitecturas neuronales
de clasificación supervisada basadas en redes
FN para demostrar la posibilidad de utilizar
tecnoloǵıa de computación cloud para clasificar de
forma eficiente datos hiperespectrales, acelerando la
computación asociada a este proceso.
El resto del art́ıculo se organiza de la siguiente

forma. La Sección II presenta el diseño del entorno
de trabajo distribuido que será utilizado en la
implementación evaluada. La Sección III describe
el algoritmo de clasificacion neuronal utilizado.
En la Sección IV describimos la implementación
distribuida. La Sección V evalúa el rendimiento de la
implementación considerada bajo el punto de vista
de su precisión y, especialmente, de su eficiencia
computacional. Por último, la Sección VI expone
una serie de conclusiones y consideraciones para
posibles futuros trabajos.

II. Diseño del Framework Distribuido

Con el fin de desarrollar un marco distribuido para
implementar el algoritmo del perceptrón multicapa
en arquitecturas de computación cloud, hemos
abordado dos cuestiones principales: 1) el modelo
de programación distribuida y 2) el motor de la
computación.
Para la programación distribuida, se recurre al

modelo MapReduce [2], aprovechando al máximo las
capacidades de alto rendimiento proporcionados por
las arquitecturas de computación en cloud. En este
modelo, una tarea es procesada por dos operaciones
distribuidas: map y reduce. Los datasets están
organizados como pares clave/valor, y la función map
procesa los pares clave/valor con el fin de generar
un conjunto de pares intermedios, dividiendo una
tarea en varias subtareas independientes para que se
ejecuten en paralelo. La función reduce se encarga
de procesar todos esos valores intermedios asociados
con la misma clave intermedia, a continuación, se
juntan todos los resultados intermedios y se genera
el resultado final.
En cuanto el motor de computación distribuida, la

primera solución considerada fue Apache Hadoop2

debido a su fiabilidad y escalabilidad, aśı como
su naturaleza open source. Sin embargo, Apache
Hadoop sólo es compatible con cálculos simples,
que se realizan de una sola pasada, por tanto, en
general, no es adecuado para algoritmos iterativos
tales como el perceptrón multicapa. Apache Spark3

es un motor de computación actual cuya finalidad
es el procesamiento de grandes volúmenes datos en
las arquitecturas de computación cloud, es tolerante
a fallos, y proporciona, de una manera rápida,
un procesamiento de datos generales sobre grandes
plataformas distribuidas. Como hemos dicho
anteriormente, no sólo es compatible con cálculos
simples, también con los algoritmos iterativos.
Por todo lo indicado anteriormente, el diseño de
nuestro framework distribuido en paralelo para la

2http://hadoop.apache.org
3http://spark.apache.org/

clasificación de datos hiperespectrales utilizando
Spark Apache es descrito gráficamente en la Fig. 1.

Fig. 1. Descripción de la arquitectura de Apache Spark
utilizada en nuestros experimentos.

Como se muestra en la Fig. 1, la arquitectura tiene
dos partes principales:

• La zona de hardware: contiene las máquinas
f́ısicas que soportan nuestras máquinas
virtuales, que son creadas en la plataforma
OpenStack4, el sistema operativo que controla
las máquinas del cloud, almacenamiento y
recursos de red a través de un centro de
procesamiento de datos, todo ello gestionado
a través de un panel de control que permite
a los administradores controlar a la vez que
provisionar recursos a las máquinas a través de
una interfaz web.

• La zona de la plataforma: el framework Apache
Spark en la Fig. 1) está instalado sobre un
conjunto de máquinas virtuales Linux Ubuntu,
creadas en OpenStack. Nuestro clúster tiene
diferentes tipos de nodos. El algoritmo MLP
se ha diseñado utilizando la libreŕıa de Machine
Learning MLIB5, y la aplicación se integra
en Spark y el framework OpenStack, como se
ilustra gráficamente en la Fig. 2. Cuando
lanzamos una instancia del clasificador MLP, el
nodo maestro gestiona los recursos del clúster
y los esclavos realizan tareas individuales en los
datos. El maestro divide el trabajo en tareas y
coordina la asignación de las mismas, siguiendo
el modelo MapReduce.

4https://wiki.openstack.org/wiki/Main Page
5https://spark.apache.org/docs/latest/mllib-guide.html
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Fig. 2. Integración de Apache Spark y el framework
OpenStack, ambos utilizados para la implementación del
MLP.

III. Algoritmo de clasificación basado en

computación neuronal

A. Redes de propagación hacia delante

Como hemos mencionado en la Seción I, las FNs
han sido estudiadas en profundidad y ampliamente
utilizadas desde la aparición del famoso algoritmo
de retropropagación (backpropagation, BP) [16],
un método de optimización basado en el método
del gradiente de primer orden, que presenta dos
inconvenientes principales: su convergencia es
bastante lenta y existe la posibilidad de que el
método se quede atrapado en un mı́nimo local,
especialmente si los parámetros de la red no se
han ajustado adecuadamente. Con el objetivo
de contrarestar los inconvenientes del algoritmo
original, se han propuesto en la literatura diferentes
estrategias de optimización de órdenes superiores,
que se caracterizan por ser más rápidas y menos
parametrizadas [17], [18].
En concreto, las redes de propagación hacia

delante con una única capa oculta (single
layer feedforward network, SLFN) son las más
comunmente utilizadas en el ámbito de la
clasificación de datos hiperespectrales. Sean
{〈xiti〉|xi ∈ Rd, ti ∈ Rm, i = 1,2, ...,k} K patrones
de entrenamiento diferentes. Para una SLFN con L
neuronas ocultas y función de activación gi(x), su
salida oj puede expresarse como:

oj =
L
∑

i=1

βijgi(x) =
L
∑

i=1

βijg(wi · x+ bi) (1)

donde wi es el vector de pesos que conecta la
i−ésima neurona oculta con las neuronas de la capa
de entrada, βij es el vector de pesos que conecta la
i−ésima neurona oculta con la j−ésima neurona de
salida y bi es el bias de la i−ésima neurona oculta
Podemos definir la función de error de una SLFN

como el error cuadrático medio (Mean Square Error,
MSE):

E = 1/2
K
∑

i=1

||oi − ti||2

El objetivo del aprendizaje es minimizar la
distancia entre la salida de la red y la salida

deseada ajustando los pesos de la red. Como hemos
mencionado antes, tradicionalmente, dicho ajuste
suele realizarse mediante algoritmos de aprendizaje
basados en el descenso del gradiente, que suelen
presentar dos problemas fundamentales: son costosos
computacionalmente (especialmente ante datos de
alta dimensionalidad) y pueden quedar atrapados
en algún mı́nimo local de la superficie del error
(crucial si el mı́nimo local está muy lejos del
mı́nimo global). Sin embargo, la minimización
de la función de error de una SLFN puede verse
estrictamente como un problema de optimización.
De esa forma, son muchas las alternativas basadas
en métodos de optimización de segundo orden que
pueden emplearse en combinación con el algoritmo
BP [19], [20], [18], [21]. Diferentes implementaciones
(Scikit, Spark, etc.) utilizan en su perceptrón el
método de optimización L-BFGS, tambien llamado
método de Broyden-Fletcher-Goldfarb-Shanno con
ĺımite de memoria [22].

B. Método de Broyden-Fletcher-Goldfarb-Shanno

Este método se clasifica dentro de los métodos de
minimización multivariante quasi-newton, los cuales
pretenden minimizas una función de error E(x) con
x ∈ Rn y E función real E : Rn → R.
Los métodos de descenso de gradiente y de

gradiente conjugado pueden minimizar esa función,
pero son lentos, con un orden de convergencia
lineal. Por otra parte, el método de Newton
es ligeramente más rápido, con un orden de
convergencia cuadrático, gracias al uso de la
información de la matriz Hessiana6 de E(x). Sin
embargo, el cálculo de esta matriz es bastante costoso
y a veces no es factible. Por ello, los métodos
quasi-newton utilizan una aproximación al Hessiano
mediante la información que obtienen del gradiente.
Tomemos E(x) ∈ Rn cont́ınua y con segundas

derivadas parciales. Para los puntos xk y xk+1 con
gradiente gi = ∇f(xi) y matriz Hessiana constante
F , se cumple:

qk ≡ gk+1 − gk, pk ≡ xk+1 − xk

Por lo que qk = F ·pk. Entonces podemos aproximar
sucesivamente F mediante matrices aproximadas H
a partir de n direcciones linealmente independientes
(p) y sus respectivos gradientes (q): H = Q ·
P−1, donde Q es la matriz de los sucesivos qk
y P la matriz de los sucesivos pk. Por otra
parte, se necesita calcular la inversa del Hessiano,
F−1. A partir de qk = F · pk podemos obtenerlo
como H · qk = pk, entonces tenemos H = F−1.

6Matriz de segundas derivadas parciales de la función E(x):

F =
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Uno de los primeros métodos quasi-newton fue el
Davidon-Fletcher-Powell (ver algoritmo 1).

Algorithm 1 Algoritmo Davidon-Fletcher-Powell

1: procedure DFP

2: dk = −Hk∇E(xk)
3: pk = αk · dk ← αk por búsqueda lineal
4: xk+1 = xk + pk
5: qk = ∇E(xk+1)−∇E(xk)

6: Hk+1 = Hk +
pk·pt

k

pt
k·qk

− Hk·qk·qtk·Hk

qtk·Hk·qk
7: end procedure

El método de Broyden-Fletcher-Goldfarb-Shanno
aplica la fórmula qk = H · pk → qk = Bk+1 · pk,
donde Bk es la k-ésima aproximación a la matriz
hessiana. Esta expresión tiene la particularidad
de que cualquier fórmula para para actualizar F−1

puede transformarse en una fórmula para actualizar
la propia H, con tan solo sustituir F−1

k por Bk e
intercambiar qk y pk. Entonces, si intercambiamos
esta forma en la fórmula de actualización de DFP
obtendremos:

Bk+1 = Bk +
qk · qtk
qtk · pk

− Bk · pk · ptk ·Bk

ptk ·Bk · pk

Aśı pues, su inversa anaĺıtica será la actualización
propiamente dicha de BFGS:

Hk+1 = Hk+
(

1+
qtkHkqk
qtkpk

)pkp
t
k

qtkqk
−pkq

t
kHk +Hkqkp

t
k

qtkpk
(2)

IV. Implementación distribuida del

clasificador neuronal

A. Implementación Distrubida en Apache Spark

Apache Spark implementa una versión del MLP
[23] que, básicamente, puede definirse como una
FN que puede contener más de una capa oculta.
En esta versión, se introduce el tamaño de bloque,
blocksize, con el fin de acelerar el cálculo matricial.
El algoritmo apila los datos en particiones de tamaño
h, si el tamaño es mayor que los datos, entonces
ajusta la partición a los datos. Esto se traduce en
que la obtención tradicional de la salida de la capa
oculta -ver ecuación (3) pasa a ser optimizado como
se aprecia en la ecuación (4). Este proceso también
es extrapolable a los cálculos realizados en la capa
de salida.

y = g(WT · x+ b) (3)

Donde:

• y es un vector que representa la salida de la
capa oculta, de tamaño L, siendo L el número
de neuronas ocultas.

• WT es la matriz de pesos de tamaño m × L,
siendo m la dimensionalidad de los datos de
entrada.

• b es el vector bias con tamaño L.
• g es la funcion de activación.

Y = g(WT ·X +B) (4)

Donde:

• Y es la matŕız que representa la salida con
tamaño L× h.

• WT es la matriz de pesos de tamaño m× L.
• X es el la matriz de entrada a la capa de tamaño
m× h.

• b es el vector bias con tamaño L× h.
• g es la funcion de activación.

Inicialmente, los datos son cargados en estructuras
de tipo dataframe; este tipo de datos son una
colección distribuida organizadas por columnas, las
cuales tienen asociado un nombre. Al igual que
los RDD, este tipo tiene evaluación perezosa. Es
decir el cálculo que queremos realizar solo se lleva a
cabo si representa una acción. Lo interesante de los
dataframes es que todos los datos que contienen, se
distribuyen de manera automática por los workers.
Función de los nodos:

1. El máster tiene una tarea primordial en esta
implementación, sus principales funciones son
la del env́ıo de los parámetros a los esclavos,
computar el gradiente final y decidir si volver
a iterar o parar en función de la condición de
salida.

2. Los nodos esclavos, por otra parte, se encargan
de la realización de los cálculos.

Entrenar el clasificador: Esta etapa comprende
dos acciones:

1. Propagación hacia delante: En esta fase, los
pesos, se establecen de manera aleatoria. A
partir de ah́ı, en la segunda y sucesivas, lo hace
mediante la siguiente ecuacion:

W
′

= W − tamPasoIter · (gradiente +
regGradient(w))

Por tanto, los pesos de la etapa k, Wk,
seŕıan los pesos de la etapa anterior, menos
el tamaño del paso de la iteración (o paso
del gradiente en k) multiplicado por la suma
del gradiente, más el gradiente de la parte
regularizada en la función de coste de los Wk.

2. Propagación hacia atrás: Una vez que
los esclavos han calculado sus respectivos
gradientes, el máster, obtiene el gradiente global
mediante la siguiente ecuación:

gradTotal = gradTotal −
∑K

i=1 gradientes

numGradientes

De tal manera que el valor del gradiente se
actualiza buscando la convergencia hacia el
mı́nimo.
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La Figura 3 muestra un esquema resumiendo el
funcionamento del algoritmo distribuido.

Algorithm 2 Algoritmo SLFN

1: procedure Clasificador SLFN(maxIter,
capas, tamBloque, maxTol semilla)

2: for iteracion < maxIter & toleracia <
maxTol do

3: Máster env́ıa parámetros a esclavos
4: � + esclavos, - cómputo + comunicación
5: � - tamaño de bloque, - cómputo +

comunicación
6: Esclavos calculan el gradiente.
7: Esclavos env́ıan el grandiente al máster.
8: Máster calcula el gradiente final.
9: end for

10: end procedure

Fig. 3. Esquema de funcionamiento del MLP en Spark.

Número óptimo de workers: Para la elección
del número de workers, se puede aplicar la siguiente
expresión:

nWorkers = max
(

⌊

m · S · ln 2
p · ( 128·S2·b + 2 · c)

⌋

, 1
)

Siendo:

• m = Tamaño de los datos
• S = Número de patrones * Número de clases
• p = FLOPS
• b = Velocidad de la red
• c = Congestión de la red

B. Implementación iterativa del Perceptrón
Multicapa

Scikit-Learn [24] es una libreŕıa de Machine
Learning para Python. Esta libreŕıa contiene
su propia versión del perceptrón multicapa,
sklearn.neural network, las principales opciones
configurables son el número de capas y neuronas en
cada capa, hidden layer sizes, función de activación
de las capas ocultas, activation, la tolerancia para el

proceso de optimización, tol, el número máximo de
iteraciones, max iter y el algoritmo de optimización,
algorithm. 7

V. Validación experimental

A. Imágenes hiperspectrales

Las imágenes [25] utilizadas en los experimentos,
fueron adquiridas por el sensor AVIRIS [26]. El
conocido dataset Indian Pines fue obtenido en 1992
y comprende una zona agŕıcola con múltiples tipos
de vegetación en múltiples zonas:

1. La primera escena (Fig. 4) tiene un tamaño de
145x145 ṕıxeles, que mezcla zona forestal con
agricultura. Tiene 220 bandas en el rango de
400 a 2500 nm, con una resolución espectral de
10 nm, resolución espacial moderada de 20nm y
16 bits de resolución radiométrica. Después de
un análisis inicial, 8 bandas han sido eliminadas
debido al ruido existente en los datos, quedando
finalmente, 212 bandas útiles. En torno a
la mitad de los ṕıxeles de la imagen (10366
de 21025) tienen información del ground-truth
comprendida en 16 clases diferentes.

Fig. 4. Imagen en falso color y grown-truth

2. La segunda escena (Fig. 5) tiene un tamaño
de 2678x614 ṕıxeles, recogida sobre el mismo
área pero es mucho más extensa. Contiene 220
bandas en el rango de 400 a 2500 nm, con
una resolución espectral de 10 nm, resolución
espacial moderada de 20nm y 16 bits de
resolución radiométrica. Después de un análisis
inicial, 8 bandas han sido eliminadas debido
al ruido existente en los datos, quedando
finalmente, 212 bandas útiles. Existen un
total de 58 clases diferentes. El porcentaje de
ṕıxeles con ground-truth es de 20.33% (334245
de 1644292 ṕıxeles).

7http://scikit-learn.org/dev/modules/generated/
sklearn.neural network.MLPClassifier.html
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Fig. 5. Imagen en falso color y grown-truth

B. Descripción de los experimentos

El entorno distribuido con el que hemos probado
nuestra implementación está descrito en la sección
II. Como hemos mencionado en esa sección, la
plataforma de cloud computing utilizada para
nuestra evaluación experimental es OpenStack. Este
software es un conjunto de tecnoloǵıas Open Source
que proveen un desarrollo escalable en el entorno de
cloud computing . Nuestro entorno está compuesto
por Intel(R) Xeon(R) CPUs E5430 @ 2.66GHz
(8 cores), 16 GB RAM, Shared storage, NetApp
FAS3140. Los nodos virtuales que forman parte
de del clúster construido con Apache Spark en el
hardware especificado tienes dos CPUs virtuales,
4GB de RAM y 40GB de disco duro cada uno.
La máquina que ejecuta el algoritmo secuencial ha
necesitado 8GB de RAM debido al desbordamiento
de memoria causado por el procesamiento de
la imagen grande de Indian Pines, el resto de
parámetros mantiene la misma configuración que
las del clúster. En nuestros experimentos, hemos
usado Java 1.8.0 92-b14, Ubuntu 14.04 x64 LTS
como sistema operativo, Python 2.7.10, las versiones
actuales, en desarrollo, Scikit Learn 0.18.dev0 y
Apache Spark 2.11.
Cabe destacar que, como el principal objetivo de

este trabajo es analizar el rendimiento computacional
de la versión distribuida del algoritmo, hemos fijado
un error objetivo muy bajo y forzamos la detención
del clasificador por número de iteraciones (a pesar
de que el número de iteraciones pueda resultar
excesivo en el contexto del problema). Aśı, logramos
ejecutar siempre el mismo número de iteraciones,
haciendo que el análisis de la aceleración tenga mayor

consistencia.

B.1 Algoritmo iterativo

En este primer experimento hemos lanzado 5
ejecuciones con la imagen pequeña de Indian Pines
(en el caso de la imagen grande, solo hemos
realizado una clasificación en serie debido a su
elevado tiempo de ejecución), imagenes descritas en
el apartado V-A. En estos tests, hemos establecido
una configuración común de tolerancia de 1e-07,
un número de iteraciones de 4000, sigmoide como
función de activación de las neuronas de la capa
oculta, el algoritmo de optimización ’l-bfgs’. Para
la imagen pequeña, hemos establecido una capa con
135 neuronas ocultas mientras que para la imagen
grande, una capa con 180 neuronas ocultas. La
Tabla I muestra los tiempos medios de ejecución y
la precisión media obtenidas al ejecutar el algoritmo
de clasificación 5 veces sobre la imagen pequeña y 1
sobre la imagen grande.

AVG Std AVG Std
Imagen Tiempo Tiempo Precisión Precisión

(145 x 145) 535.588 16.729 0.845 0.010

(2678 x 614) 38730.236 - 0.559 -

TABLA I

Tiempos de ejecución y resultados de precisión

obtenidos sobre los dos conjuntos de datos

procesados utilizando la implementación serie.

B.2 Algoritmo distribuido

En este experimento hemos lanzado 5 ejecuciones
con las dos imágenes de Indian Pines descritas en
el apartado V-A, variando el número de nodos con
1, 2, 4 y 8 nodos esclavos8. En estos tests, hemos
establecido una configuración común de tolerancia
de 1e-07, un número de iteraciones de 4000, sigmoide
como función de activación de las neuronas de la capa
oculta, el algoritmo de optimización ’l-bfgs’. Para
la imagen pequeña, hemos establecido una capa con
135 neuronas ocultas mientras que para la imagen
grande, una capa con 180 neuronas ocultas.

C. Discusión de Resultados

La Tabla II muestra los tiempos de ejecución y
los resultados de precisión obtenidos sobre las dos
imágenes consideradas utilizando diferentes números
de nodos. Como puede observarse, los resultados
de precisión son muy similares con respecto a los
obtenidos por la implementación serie, mientras que
el tiempo de procesamiento disminuye sensiblemente
al utilizar la arquitectura distribuida considerando
un número suficiente de nodos de computación.

8Excepto con Indian Pines pequeña que ha sido 1, 2, 4 y 7
nodos
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Imagen Nodos
AVG Std AVG Std

Tiempo Tiempo Precisión Precisión

(145 x 145)

1 4306.1049 89.4959 0.8104 0.0

2 2265.4825 228.8360 0.8216 0.0026

4 1476.4164 80.4546 0.8220 0.0021

7 1388.5527 14.6431 0.8322 0.0023

(2678 x 614)

1 141769.2273 9572.8992 0.5550 0.0

2 76782.8940 178.7860 0.5569 0.0008

4 49348.3759 313.6937 0.5562 0.0016

8 18488.2113 221.1524 0.5501 0.0010

TABLA II

Tiempos de ejecución y precisión obtenidos sobre los

dos conjuntos de datos procesados utilizando la

implementación distribuida y diferentes números de

nodos de computación.

Por razones ilustrativas, la Fig. 6 compara
gráficamente el tiempo de ejecución entre la versión
iterativa y la versión distribuida considerando la
imagen pequeña (145×145, entrenando con un total
de 1554 patrones de entrenamiento para las 16 clases
presentes). De forma similar, la Fig. 7 compara
el tiempo de ejecución entre la versión iterativa y
la versión distribuida utilizando la imagen grande
(2678 × 614, entrenando con un total de 50136
patrones de entrenamiento entre sus 58 clases). En
el caso de la imagen pequeña, se observa como el
tiempo de ejecucion del entrenamiento se estabiliza
en torno a los 1500 segundos. La carga de trabajo
(patrones de entrenamiento) resulta insuficiente para
ocultar los retardos de las comunicaciones en este
caso, en el que podemos ver como la versión iterativa
tiene mejor rendimiento aunque aumentemos el
número de nodos de computación. Parece razonable
pensar que debemos aumentar la carga de trabajo
para hacer que el rendimiento de una versión
distribuida pueda mejorar su rendimiento en relación
a la versión iterativa.

En este sentido, si consideramos la imagen grande,
podemos observar como la versión distribuida llega
a mejorar a la versión iterativa al utilizar un número
suficiente de nodos de computación.

Fig. 6. Comparativa del tiempo de ejución entre la versión
iterativa y la versión distribuida aumentando el número
de workers sobre la imagen pequeña

Fig. 7. Comparativa del tiempo de ejución entre la versión
iterativa y la versión distribuida aumentando el número
de workers sobre la imagen grande

Finalmente, la Fig. 8 muestra los factores
de aceleración (speedup) obtenidos por la
versión distribuida frente a la versión iterativa,
considerando diferentes números de nodos. Aunque
los factores de aceleración obtenidos no son
demasiado significativos, conviene destacar que la
implementación cloud permite procesar grandes
volúmentes de datos de forma distribuida y es
escalable, por lo que en el futuro realizaremos
experimentos adicionales con un mayor porcentaje
de patrones de entrenamiento y un mayor número
de nodos, analizando en mayor detalle los patrones
de computación y comunicación.

Fig. 8. Aceleración conseguida en la versión distribuida sobre
la versión iterativa

VI. Conclusiones y ĺıneas futuras

En el presente trabajo se ha analizado la
posibilidad de utilizar arquitecturas de computación
cloud para el procesamiento de imágenes
hiperspectrales. Como caso de estudio, hemos
seleccionado una implementación cloud computing
de un algoritmo de clasificación neuronal basado
en SLFNs implementado en el framework Spark.
La validación experimental evalúa la eficienda de
la implementación distribuida propuesta, no solo
en términos de precisión, sino también en términos
de complejidad computacional, demostrándo que es
posible trabajar con este tipo de implementaciones
si procesamos grandes cantidades de datos. Como
trabajo futuro, se planteará la evaluación de
implementaciones cloud de otros algoritmos de
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procesamiento de imágenes hiperespectrales.
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[5] J. Plaza, R. Pérez, A. Plaza, P. Mart́ınez, and
D. Valencia, “Mapping oil spills on sea water using
spectral mixture analysis of hyperspectral image data,”
in Optics East 2005. International Society for Optics and
Photonics, 2005.

[6] J. A. Benediktsson, P. H. Swain, and O. K. Ersoy,
“Conjugate gradient neural networks in classification of
very high dimensional remote sensing data,” Int. Jour.
Remote Sens., vol. 14, no. 15, pp. 2883–2903, 1993.

[7] H. Yang, F. V. D. Meer, W. Bakker, and Z. J. Tan,
“A backpropagation neural network for mineralogical
mapping from AVIRIS data,” Int. Jour. Remote Sens.,
vol. 20, no. 1, pp. 97–110, 1999.

[8] C. Bishop, Pattern Recognition and Machine Learning,
Springer-Verlag, New York, NY, USA, 2006.

[9] J. A. Benediktsson, Statistical Methods and Neural
Network Approaches for Classification of Data from
Multiple Sources, Ph.D. thesis, PhD thesis, Purdue
Univ., School of Elect. Eng. West Lafayette, IN, 1990.

[10] J. A. Richards, “Analysis of remotely sensed data: The
formative decades and the future,” IEEE Trans. Geos.
Remote Sens., vol. 43, no. 3, pp. 422–432, 2005.

[11] J. A. Benediktsson, P. H. Swain, and O. K. Ersoy,
“Neural network approaches versus statistical methods in
classification of multisource remote sensing data,” IEEE
Transactions on Geoscience and Remote Sensing, vol.
28, no. 4, pp. 540–552, 1990.
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Aplicando un procedimiento de optimización
paralelo Teaching-Learning para el enfoque

automático de helióstatos
N.C. Cruz1 , J.L. Redondo2 , J.D Álvarez 3 , M. Berenguel 4 , P.M. Ortigosa 5

Resumen—La configuración operativa del campo so-
lar de las centrales solares de recepción central es un
aspecto fundamental de sus tareas de control. El sub-
cojunto de helióstatos activos debe configurarse con
precisión para alcanzar el estado de funcionamiento
deseado y evitando distribuciones de flujo y picos de
potencia peligrosos sobre la superficie del receptor.
En este contexto, los autores de este trabajo están
desarrollando una metodoloǵıa de enfoque automático
general. Sin embargo, la formulación matemática de
este problema da lugar a un complejo problema de op-
timización de amplia escala en el que cada helióstato
activo requiere un cierto punto de enfoque bidimen-
sional sobre la superficie del receptor. En este tra-
bajo se estudia la posibilidad de aplicar TLBO, un
optimizador basado en poblaciones y diseñado para
problemas de optimización de amplia escala. Te-
niendo en cuenta el potencial coste computacional
de este proceso, se ha desarrollado una versión pa-
ralela preliminar de TLBO. Se describe la aplicación
de este método para realizar una exploración am-
plia del espacio de búsqueda en un entorno de com-
putación de altas prestaciones. La paralelización del
optimizador resulta ser muy útil para acelerar el pro-
ceso de búsqueda en el presente problema. Por consi-
guiente, se factibiliza la posibilidad de incluir etapas
adicionales dentro del método que permitan obtener
mejores soluciones.

Palabras clave— Computación paralela, Opti-
mización de amplia escala, TLBO, Enfoque de
helióstatos.

I. Introducción

LAS centrales solares de recepción central, CSRC
en adelante, son instalaciones de producción de

enerǵıa eléctrica basadas en el aprovechamiento de
la enerǵıa solar mediante la concentración de la ra-
diación incidente. En términos generales, y teniendo
en cuenta el ámbito de este trabajo, se forman por un
amplio conjunto de espejos orientables y altamente
reflectantes y un receptor de radiación situado sobre
una torre. Los espejos, llamados ‘helióstatos’, siguen
el movimiento aparente del Sol a lo largo del d́ıa para
concentrar la radiación incidente sobre el receptor.
Por consiguiente, se genera una gran densidad de ra-
diación sobre la superficie del receptor. Esta enerǵıa
se transmite entonces a un fluido caloportador que
circula por su interior. Después de aumentar consi-
derablemente su temperatura, este fluido puede final-
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mente emplearse en un ciclo termodinámico clásico
para la generación de enerǵıa eléctrica. En la figura
1 se puede ver un esquema ilustrativo de este tipo de
centrales. Algunos de sus aspectos clave son la esta-
bilidad de producción y la eficiencia operativa dada
la madurez de las tecnoloǵıas subyacentes en las que
se basa. Se remite al lector interesado a [2], [10] para
obtener más información de las centrales solares de
recepción central.
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Fig. 1. Esquema de una central solar de recepción central.

El control de la distribución de flujo que forma
el campo de helióstatos sobre la superficie del re-
ceptor es de vital importancia para evitar gradien-
tes de temperatura peligrosos, estrés térmico y el
envejecimiento prematuro de sus componentes [1],
[3], [5], [8], [12]. Es un factor clave para aumen-
tar el tiempo de vida útil del receptor, lo que tiene
una repercusión directa en los costes de las CSRC
como se destaca en [8]. Teniendo en cuenta que el
campo de helióstatos está formado normalmente por
cientos (incluso miles) de helióstatos, la definición
del subconjunto de ellos a activar en un momento
dado, aśı como sus correspondientes puntos de en-
foque según la distribución de flujo a lograr, lleva
a resolver un complejo problema de varios niveles
de decisión. En [3], [8] este problema se aborda fi-
jando un conjunto de helióstatos y otro de puntos de
enfoque disponibles, para obtener una distribución
homogénea, con buenos resultados. Sin embargo,
en el contexto de este trabajo, se está desarrollando
una generalización del concepto tratando de configu-
rar automáticamente todo el campo, para un cierto
instante de tiempo (una determinada posición so-
lar), y una distribución de flujo culaquiera a obtener.
El procedimiento diseñado habŕıa de ser capaz in-
cluso de desactivar aquellos helióstatos innecesarios
para replicar una distribución de referencia deseada
(dado que los campos solares suelen estar sobre-
dimensionados para afrontar situaciones desfavora-
bles como d́ıas nublados). En cualquier caso, esta
etapa de selección quedaŕıa fuera del alcance del
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presente documento y se asume de entrada que el
conjunto de helióstatos activos ya se conoce. En
este punto, se obtienen en general buenos resulta-
dos aplicando optimizadores basados en la dirección
del gradiente. Desafortunadamente, estas estrategias
tienen un ámbito local y se sabe que la función ob-
jetivo tiene múltiples óptimos locales. Se pretende
por tanto incluir en el procedimiento un optimizador
global eficiente que permita obtener una perspectiva
amplia del problema. Se ha decidido considerar un
optimizador global basado en poblaciones existente
y especialmente orientado a problemas de amplia
escala, el algoritmo ‘Teaching-Learning-Based Opti-
mization’ (TLBO) [6]. Por consiguiente, el desplie-
gue y evaluacion de este método en un entorno de
computación de altas prestaciones es el principal ob-
jetivo de este trabajo.

En la sección II se describe formalmente el pro-
blema abordado. Seguidamente, en la sección III, se
explica el algoritmo TLBO. En la sección IV se co-
menta la estrategia de paralelización del algoritmo
seguida. Finalmente, la experimentación realizada y
las conclusiones obtenidas se detallan en las secciones
V y VI respectivamente.

II. Definición del problema

Con objeto de modelar el presente problema es
necesario, en primer lugar, definir la distribución de
flujo que se pretende conseguir, F . Se trata de una
matriz Y × X donde Y y X son el número de filas
y columnas respectivamente. Todos los elementos
de F son conocidos, tanto en magnitud (densidad
de flujo) como posición, dado que forma parte de
la información de entrada del problema. Esta ma-
triz puede verse como una ‘imagen’ de la distribución
de flujo a replicar sobre el receptor, que se modela
como un rectángulo plano, con los helióstatos ac-
tivos. Su dimensión YP está ligada a la vertical del
plano, con dirección hacia el cénit desde la base de
la torre en un sistema de coordenadas cartesianas
tridimensional. En relación a su dimensión lateral
XP , se extiende en la dirección horizontal del plano
desde el Oeste hacia el Este. En este contexto, los
ejes de discretización son también conocidos como
los vectores Y ′ = yo, · · · , yY y X ′ = x0, · · · , xX

cuya longitud es Y y X respectivamente. Por consi-
guiente, cada elemento de la matriz hace referencia
a una zona particular del receptor, cuya superficie
está impĺıcitamente discretizada por el paso usado al
definir F .

En relación a los helióstatos activos, se trata de
un conjunto ordenado H = {h1, hs · · · , hT } con car-
dinalidad T . Cada helióstato hi proyecta una cierta
distribución de flujo sobre el receptor cuando está
operativo, que es una función bidimensional cono-
cida de la densidad de radiación. Se define como una
función de densidad gaussiana bidimensional como se
muestra en la ecuación 1. En dicha ecuación, x e y
son las coordenadas sobre el plano rectangular del re-
ceptor en sus dimensiones XP e YP respectivamente,
P es la contribución de potencia del helióstato hi

sobre el receptor, ρ es la correlación entre x e y, y
σx y σy son la desviación t́ıpica a lo largo de x e
y respectivamente. En relación a µx y µy, las me-
dias en la función de probabilidad gaussiana, definen
el punto central de la distribución de flujo, es de-
cir, el punto de enfoque del helióstato hi. Este es-
quema de modelado es similar al seguido en [3], [8],
donde se aplica una función de densidad gaussiana
circular siguiendo el modelo de HFLCAL [9]. To-
dos los parámetros que definen la forma de la dis-
tribución de flujo de cada helióstato, es decir, P ,
ρ, σx y σy son conocidas (en nuestro caso a par-
tir de simulaciones detalladas y procesos de ajuste
de curvas). Sin embargo, su punto central de en-
foque, (µx, µy), debe determinarse para replicar la
distribución de flujo de referencia. Una vez que to-
dos los helióstatos tienen un cierto punto de enfoque
asignado, el vector de configuración del campo, c,
puede entonces definirse concatenando el par de co-
ordenadas de enfoque de cada uno. Finalmente, la
distribución de flujo obtenida según dicha configu-
ración, F∗c, se forma a partir de la convolución de la
correspondiente a cada helióstato sobre el receptor,
a lo largo de los ejes de discretización y dando lugar
a una matriz de las mismas dimensiones que F .
Teniendo en cuenta las definiciones previas, se

puede plantear un problema de miniminzación
2T−dimensional sobre la acumulación de la diferen-
cia al cuadrado, en cada punto de discretización,
entre las matrices F y F∗c como se muestra en la
ecuación 2

min O = min

xX
∑

x=x0

yY
∑

y=y0

(F (x, y)− F ∗
c (x, y))

2
(2)

III. Optimización ‘Teaching-Learning’ (TLBO)

‘Teaching-Learning-Based Optimization’ (TLBO)
es un algoritmo de optimización global estocástico,
basado en poblaciones y orientado a problemas de
amplia escala presentado en [6]. Se basa en modelar
el comportamiento de una clase de estudiantes for-
mada por un conjunto de soluciones candidatas cono-
cidas. Estas soluciones se van mejorando progresiva-
mente mediante la simulación tanto del proceso de
enseñanza de un profesor como de la interacción en-
tre los alumnos. Este algoritmo se caracteriza fun-
damentalmente por su rendimiento y por su falta de
parámetros espećıficos de búsqueda, ya que sólo es
necesario especificar el tamaño de la población y el
número de ciclos según se requiera. A pesar de que
en este trabajo se ha seleccionado para una primera
exploración la versión básica del algoritmo para pro-
blemas de optimización continua sin restricciones, se
recomienda al lector interesado la lectura de [7] para
mayor información sobre TLBO, sus versiones y apli-
caciones. Adicionalmente, la lectura de los trabajos
de [4] y [11] es también muy recomendable.
Los ‘estudiantes’, es decir, las soluciones candi-

datas, se definen como vectores N−dimensionales,
donde N es el número de dimensiones del problema
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fhi(x, y) =
P

2πσxσy

√

1− ρ2
e

(
− 1

2(1−ρ2)

(
(x−µx)2

σ2
x

+
(y−µy)2

σ2
y

− 2ρ(x−µx)(y−µy)

σxσy

))

(1)

abordado. Cada dimensión se considera como una
‘asignatura’ en el contexto de TLBO, y la repre-
sentación natural de la población o ‘clase’ es una
matriz P × N , siendo P el número de individuos
disponibles. Se asume que la calidad o rendimiento
de los estudiantes sigue una distribución normal cuyo
valor medio debe mejorarse mediante la interacción
académica. Por consiguiente, el valor de los estu-
diantes en cada asignatura se va alterando a lo largo
de los ciclos con el objetivo de mejorar la media gene-
ral. Para lograrlo, TLBO se apoya en dos pasos fun-
damentales por ciclo, las fases del profesor (Teacher
Phase (TS)) y la de los alumnos o aprendices (Learn-
ers Phase (LS)). Ambas se resumen a continuación,
para un cierto ciclo k, desde una perspectiva de pro-
blema minimización.

A. Fase del profesor (TS)

En esta etapa se comienza calculando el valor
medio actual por asignatura o dimensión, es decir,
por columnas en la matriz de población previamente
comentada. De esta forma, se obtiene un vector
N−dimensionalM . Entonces, el mejor estudiante de
la población, cuyo valor de la función objetivo es el
menor de los conocidos, se selecciona como profesor
del ciclo. Seguidamente, se calcula un entero aleato-
rio en el rango [1, 2] denominado factor de enseñanza
(Teaching Factor (TF )). Este valor supone un fac-
tor de ponderación general de las capacidades de
enseñanza del profesor. Posteriormente, se genera un
vector N−dimensional aleatorio de valores reales, r,
en el rango [0, 1], para modelar la capacidad de do-
cencia del profesor, en cada asignatura, en relación
con los estudiantes. Con esta información se cal-
cula entonces un vector de desplazamiento general
DM , de dimensión N , según la ecuación 3 (donde
los operadores tienen una componente dimensional
o ‘elemento a elemento’). Finalmente, este vector
se suma a cada invididuo existente. Sin embargo,
sólo aquellos que se ven mejorados por el cambio,
tras evaluarlos, se mantienen. En caso contrario este
cambio se deshace.

DM = r(T − TFM) (3)

B. Fase de los alumnos (LS)

En esta etapa se comienza por generar un vector
N−dimensional de valores reales, r, en los mismos
términos que el vector homónimo de la etapa an-
terior. En esta ocasión modela la capacidad pun-
tual de avance de los alumnos, en cada asignatura,
a través de su interacción. Seguidamente, cada in-
dividuo final i de la etapa anterior se empareja con
otro, diferente de śı mismo, j. A continuación, se
intenta desplazar al individuo i de su posición actual
en una dirección que depende de su valor relativo con
respecto a j, tal y como se comenta en la ecuación 4

(manteniendo el carácter ‘elemento a elemento’ de la
operación). Finalmente, el individuo i sólo será ac-
tualizado si su valor se ve mejorado tras el cambio.
Llegados a este punto, la población del siguiente

ciclo quedaŕıa en principio definida. Sin embargo,
aunque no se menciona en [6], es posible la inclusión
de un paso adicional para la eliminación de soluciones
duplicadas. Este detalle se destaca en [4] y se res-
ponde en [11]. Este proceso ha de buscar soluciones
candidatas iguales y reinicializar aleatoriamente al-
guna dimensión de una de ellas dando lugar a una
nueva solución candidata. Dicha fase también se ha
incluido en la implementación realizada para este
trabajo.

IV. Estrategia de paralelización

Teniendo en cuenta la descripción realizada de la
estructura y funcionamiento de TLBO, y asumiendo
además una función objetivo computacionalmente
costosa de evaluar, los procesos iterativos subya-
centes en las etapas TS y LS (el intento de actuación
y evaluación de cada individuo) podŕıan asignarse a
distintas unidades de ejecución. De esta forma, el
procedimiento se mantendŕıa perfectamente consis-
tente con el secuencial pero, en cada ciclo, las ta-
reas de gestión de los individuos se repartiŕıan en-
tre las unidades de ejecución disponibles. Por con-
siguiente, las evaluaciones requeridas de la función
objetivo se repartiŕıan entre las mismas. Esta es la
estrategia que se ha seguido en el presente trabajo
en un entorno de concurrencia real basada en hilos.
Su eficiencia depende directamente del tamaño de la
población y el coste de su evaluación. Queda, sin
embargo, teóricamente desligada del número de ci-
clos de búsqueda.
Finalmente, es importante mencionar que para

poblaciones extremadamente grandes (a fin de am-
pliar la búsqueda) y/o funciones objetivo muy cos-
tosas, la estrategia descrita podŕıa ser fácilmente
generalizada. En concreto, la población podŕıa ser
dividida en subconjuntos disjuntos y ser interna-
mente gestionada en paralelo con puntos de inter-
cambio y sincronización intermedios. De esta forma
seŕıa interesante para un entorno h́ıbrido combi-
nando procesos independientes e hilos cuando el pro-
blema abordado permitiera amortizar el coste de las
comunicaciones.

V. Experimentación y resultados

Una instancia de muestra del presente problema
pretendeŕıa formar una distribución de flujo uni-
forme y plana sobre el receptor. Por consiguiente,
la matriz F estaŕıa formada por un único elemento
replicado. En este caso de estudio se está ante una
forma plana a 80kW/m2 sobre un receptor de 6× 6
metros. El subconjunto de helióstatos a activar ya
habŕıa sido seleccionado por las capas superiores de
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Estudiantei =

{

Estudiantei + r(Estudiantej − Estudiantei), Si j mejor que i

Estudiantei + r(Estudiantei − Estudiantej), Si i mejor que j
(4)

nuestro procedimiento dando lugar a un conjunto de
110 elementos. En este contexto, se va a lanzar la
implementación paralela de TLBO para evaluar su
rendimiento computacional. Ésta ha sido desarro-
llada en el lenguaje de programación C con directivas
OpenMP para temas de hebrado.

La plataforma de ejecución es un nodo de cluster
con procesador Intel Xeon E5 2650v2 con 16 núcleos
y 128 GB de memoria RAM. El nḿero de ciclos se
ha fijado a 150 tras una etapa de ajuste preliminar.
En relación al número de individuos de la población,
lo que marca el coste computacional directo de cada
ciclo, se ha configurado para ser 50, 100, 200 y 400.
Teniendo en cuenta el equipo disponible, el número
de hilos desplegado en las pruebas ha sido de 2, 4, 8
y 16 para todos los tamaños de población.

En la figura 2 se muestra la aceleración obtenida
con la versión paralela de TLBO para los distintos
tamaños de población. Adicionalmente, se incluye
como referencia una ĺınea punteada negra que re-
presenta la aceleración teórica lineal. Los resultados
mostrados se han promediado tras cinco ejecuciones.
Como se puede apreciar, la aceleración conseguida es
casi lineal en todos los casos. De hecho, con 2 y 4 hi-
los podŕıa considerarse lineal independientemente del
ta tamaño de la población. El pico de rendimiento
se logra con la mayor población evaluada, 400 indivi-
duos, y 16 hilos, llegando a una aceleración de 14.10.
Sin embargo, como es de esperar, se reduce conforme
el tamaño de la población se reduce y el número de
hilos es demasiado elevado. Dicho en otras palabras,
la aceleración se va alejando progresivamente de la
linealidad cuando el ratio entre individuos e hilos ac-
tivos se reduce. Nótese, no obstante, la escalabilidad
del procedimiento dada la tendencia monótonamente
creciente de la aceleración en todas las configura-
ciones probadas.
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Fig. 2. Aceleración obtenida con la versión hebrada de TLBO.

Finalmente, en la figura 3 se muestra la dis-
tribución de flujo correspondiente a la mejor solución
encontrada por TLBO. Se ha obtenido con una
población de 400 individuos a lo largo de 150 ciclos
de búsqueda. Como se puede apreciar, su zona su-
perior es relativamente plana y próxima a 80kW/m2

como se pretend́ıa. Por consiguiente, el algoritmo
no sólo se muestra apto para ser paralelizado eficien-
temente con este problema, sino que sus resultados
parecen prometedores como puntos de partida de op-
timizadores locales basados en gradiente.

Fig. 3. Plano X-Z de la solución obtenida por TLBO al
replicar una forma plana.

VI. Conclusiones y trabajo futuro

En este trabajo se ha presentado el problema
que supone la definición del punto de enfoque de
un conjunto de helióstatos en una central solar de
recepción central. A continuación, se ha formali-
zado matemáticamente como un problema de opti-
mización (minimización) de amplia escala sin res-
tricciones. Se sabe de dicho problema que tiene nu-
merosos óptimos locales y una complejidad que crece
con el número de helióstatos. En este contexto, se ha
decidido estudiar el comportamiento de un algoritmo
de optimización global eficiente, basado en pobla-
ciones y especialmente destinado a problemas de am-
plia escala, TLBO. Se pretende fundamentalmente
que permita exploraciones amplias del espacio de
búsqueda con grandes poblaciones. Por este motivo,
y considerando además el coste computacional de la
función objetivo, se ha implementado una versión de
TLBO paralela, basada en hilos, bajo el soporte de
Open-MP. Ha mostrado una aceleración casi lineal
y un comportamiento muy escalable con resultados
aceptables en el dominio del problema. Por consi-
guiente, TLBO parece adecuado para usarse como
gúıa de ámbito global de un proceso con etapas de
refinamiento o búsqueda local.
Como trabajo futuro, teniendo en cuenta los re-

sultados positivos obtenidos, se va a considerar en
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profundidad la inclusión de TLBO paralelo en el pro-
cedimiento de enfoque automático de helióstatos de-
sarrollado por los autores de este trabajo. Adicional-
mente, se abordará la posibilidad de desplegar una
versión paralela h́ıbrida de TLBO que pudiera ejecu-
tarse en diferentes nodos de un cluster.
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Estudio del rendimiento de plataformas de
computación voluntaria para aplicaciones

intensivas en datos
Saúl Alonso Monsalve1, Félix García Carballeira2 Alejandro Calderón Mateos3

Resumen— Las aplicaciones intensivas en datos im-
plican el procesamiento de grandes conjuntos de datos
obtenidos a partir de simulaciones o de grandes ex-
perimentos que sean capaces de generar terabytes o
petabytes de datos. Computacionalmente, existen
diferentes soluciones que utilizan sistemas distribui-
dos para abordar la ejecución de aplicaciones intensi-
vas en datos: basadas en cluster, computación grid,
computación en la nube o cloud y computación volun-
taria. La computación voluntaria es un paradigma en
el que un gran número de ordenadores, pertenecientes
a personas del público general, proporcionan recur-
sos de almacenamiento y computación de manera vol-
untaria. En este artículo, hemos analizado el uso y
rendimiento de proyectos de la plataforma BOINC, el
principal sistema middleware de computación volun-
taria. Con este objetivo, hemos desarrollado un si-
mulador completo de las infraestructuras de BOINC,
que tiene en cuenta todos los aspectos presentes en el
sistema: servidores, servidores de datos, clientes, pla-
nificación, discos, y redes. El artículo describe el si-
mulador y analiza los principales resultados obtenidos
cuando proyectos de la infraestructura de BOINC se
utilizan para ejecutar aplicaciones intensivas en datos.

Palabras clave— Computación voluntaria, BOINC,
hosts, aplicaciones intensivas en datos, simulación,
rendimiento.

I. Introducción

Las aplicaciones intensivas en datos, tales como
aplicaciones científicas en dominios tan diferentes
como la física de altas energías, la modelación
molecular, y las ciencias de la tierra, involucran el
procesamiento de grandes conjuntos de datos [1],
obtenidos a partir de simulaciones o de grandes ex-
perimentos que sean capaces de generar terabytes o
petabytes de datos. Este tipo de aplicaciones de gran
escala son conocidas como una parte fundamental
de e-Science [2], una disciplina que pretende utilizar
conjuntamente el uso de informática de alta gama,
almacenamiento, redes, y tecnologías web para facili-
tar la colaboración en la investigación de aplicaciones
intensivas en datos.

Computacionalmente, existen diferentes solu-
ciones que utilizan sistemas distribuidos para abor-
dar la ejecución de aplicaciones intensivas en datos:
basadas en cluster, computación grid, computación
en la nube o cloud y computación voluntaria.

La Computación Voluntaria (CV) [3] es un
paradigma en el que un gran número de orde-

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

2Dpto. de Informática, Universidad Carlos III de Madrid,
e-mail: felix.garcia@uc3m.es.

3Dpto. de Informática, Universidad Carlos III de Madrid,
e-mail: acaldero@inf.uc3m.es.

nadores, pertenecientes a personas del público ge-
neral, proporcionan recursos de almacenamiento y
computación de manera voluntaria [4]. Desde los
comienzos de la CV, entre los primeros proyectos
se encontraban GIMPS (Great Internet Mersenne
Prime Search) [5], SETI@home [6], distributed.net
[7] y Folding@home [8]. En la actualidad, la CV
se utiliza en la física de altas energías, en biología
molecular, medicina, astrofísica, estudio del clima, y
muchas más áreas. Este tipo de plataformas se han
utilizado principalmente para la ejecución de Bag-of-
Tasks (Bolsa de tareas), ya que no requieren ninguna
interacción entre los diferentes participantes [9].

Desde finales de los años 1990 [10], los proyectos de
CV, como el proyecto SETI@home [6], se han conver-
tido en los mayores y más potentes sistemas de cóm-
puto distribuidos de de todo el mundo, ofreciendo
una enorme capacidad de potencia de cálculo a un
coste realmente bajo. El precio medio de un proyecto
de CV es equivalente a una pequeña fracción del
precio de un supercomputador construido a medida.
Muchas aplicaciones de gran escala, pertenecientes
a diferentes campos científicos, utilizan la potencia
ofrecida por los sistemas de CV. Los sistemas de CV
proporcionan a estas aplicaciones recursos informáti-
cos que no habrían sido posibles de otra manera en
la mayoría de casos.

Actualmente, BOINC (de sus siglas en inglés
Berkley Open Infrastructure for Network Compu-
ting) [11] es el principal sistema middleware para
CV, el cual facilita a los científicos la creación y ma-
nipulación de recursos compartidos y proyectos de
cómputo.

En este artículo estamos interesados en analizar el
rendimiento de aplicaciones de CV cuando se utilizan
para procesar grandes cantidades de datos. Estamos
especialmente interesados en analizar los límites y
los posibles cuellos de botella que una arquitectura
como BOINC presenta. Con este objetivo, hemos de-
sarrollado un simulador completo de la infraestruc-
tura de BOINC, que tiene en cuenta todos los as-
pectos presentes en el sistema: servidores, servidores
de datos, clientes, planificación, discos y redes. La
idea es poder descubrir cuáles son los límites que pre-
senta una plataforma de este tipo cuando se utiliza
para procesar datos de diferentes tamaños por un
gran número de nodos voluntarios.

El resto del artículo está organizado de la siguiente
forma: la sección II describe las principales carac-
terísticas de la plataforma BOINC. La sección III
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presenta ComBoS1, nuestro simulador, y analiza los
diferentes simuladores de BOINC existentes hasta
el momento. La sección IV muestra los principales
detalles de nuestro simulador, el cual ha sido dise-
ñado considerando todos los aspectos presentes en
la infraestructura de BOINC. La sección V contiene
un análisis de resultados obtenidos con el simulador.
Esta sección trata de identificar los límites de la CV
para aplicaciones intensivas en datos. Finalmente,
la sección VI resume las conclusiones y describe los
trabajos futuros.

II. BOINC

Los recursos informáticos que potencian la Com-
putación Voluntaria (CV) son compartidos por los
propietarios de las máquinas. Como estos recursos
son donados voluntariamente, se realiza el máximo
esfuerzo posible para garantizar que las tareas de CV
no entorpecen las actividades del propietario de cada
máquina. Una tarea de CV se suspende o se fina-
liza siempre que una máquina está siendo utilizada
por una persona. Por lo tanto, los recursos de CV
son volátiles en el sentido de que múltiples factores
pueden producir que una tarea de CV no se complete
en un tiempo máximo. Estos factores incluyen ac-
tividad del ratón o del teclado, la ejecución de otras
aplicaciones, reinicios del sistema, o fallos hardware.
Además, los recursos de CV son heterogéneos, ya que
dependen del sistema operativo de cada máquina, de
la velocidad del procesador, del ancho de banda de
la red y de los tamaños de disco. Como consecuen-
cia, el diseño de sistemas de CV eficaces se presenta
como un gran desafío.

BOINC (Berkley Open Infrastructure for Network
Computing) [11], es un sistema middleware de CV,
el cual facilita a los científicos la creación y ma-
nipulación de recursos compartidos y proyectos de
cómputo. Permite que aplicaciones muy diversas,
incluyendo aplicaciones con grandes requisitos de
almacenamiento o con altos requisitos de comuni-
cación, puedan especificar cómo asignar sus recursos
entre estos proyectos. Actualmente, BOINC es uti-
lizado por un gran número de proyectos, entre los
que se incluyen SETI@home, Climaprediction.net,
LHC@home, Predictor@home, y Einstein@Home.
Los voluntarios participan ejecutando un programa
cliente de BOINC en sus propios ordenadores. Los
voluntarios pueden asignar a cada ordenador el con-
junto de proyectos que deseen, y pueden controlar el
porcentaje de recursos destinado a cada proyecto.

Algunos proyectos necesitan una replicación de
datos eficiente. Por ejemplo, el proyecto: Eins-
tein@home [12], [13] utiliza grandes ficheros de en-
trada (40 MB), y cada fichero de entrada debe ser
enviado a un gran número de hosts (al contrario que
otros proyectos como el SETI@home [14], [15], [6],
donde cada fichero de entrada es diferente).

La arquitectura de BOINC [4] permite que los
servidores de datos estén situados en cualquier lu-
gar. Son servidores web simples que no tienen ac-

1http://www.arcos.inf.uc3m.es/~combos/

Fig. 1: Un servidor de BOINC está formado por
múltiples componentes, compartiendo diferentes for-
mas de almacenamiento.

ceso a la base de datos de BOINC. Los proyec-
tos de BOINC que utilizan ficheros de gran tamaño
(Einstein@Home [16] y Climateprediction.net) uti-
lizan servidores de datos distribuidos y con repli-
cación, situados en instituciones asociadas. El tráfico
de subida y bajada de ficheros se propaga a través
de las conexiones a Internet de dichas instituciones.

Los proyectos de BOINC son autónomos. Cada
proyecto utiliza al menos un servidor que consta de
varios componentes:

• Interfaces web para gestión de cuentas y equipo,
mensajes, y otras características.

• Un servidor de tareas que crea las tareas, las
envía a los clientes, y procesa los resultados de-
vueltos.

• Un servidor de datos desde el cual los clientes
de BOINC descargan los ficheros de entrada y
suben los ficheros de salida.

• Clientes voluntarios que piden trabajo, descar-
gan ficheros de entrada, ejecutan, y suben
ficheros de salida.

Estos componentes comparten datos almacenados
en discos, incluyendo bases de datos relacionales y
ficheros de entrada/salida (ver Figura 1).

Los servidores de datos manejan la subida de
ficheros utilizando un mecanismo basado en certifi-
cados para garantizar que solo ficheros legítimos, con
límites de tamaño establecidos, pueden ser cargados
en el sistema. Las descargas de ficheros se realizan
mediante el protocolo HTTP.

Los ficheros (asociados con versiones de aplica-
ciones, unidades de trabajo, o resultados) tienen
nombres exclusivos para todo el proyecto y además
son inmutables. Los ficheros pueden estar replica-
dos: la descripción de un fichero incluye la lista de
URLs desde las cuales puede ser cargado o descar-
gado. Los ficheros pueden tener atributos asociados
que indiquen, por ejemplo, que deben permanecer
residentes en un host después de su uso inicial, que
deben ser validados con una firma digital, o que
deben comprimirse antes de ser transmitidos por la
red.

El cliente descarga y sube ficheros y ejecuta apli-
caciones maximizando la concurrencia, utilizando el
número máximo de CPUs cuando sea posible y so-
lapando la comunicación y la ejecución. El sistema
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TABLA I: Comparación de los principales simuladores de BOINC.

Característica ComBoS SimBOINC SimBA EmBOINC

Red entrada - trazas trazas
Número de hosts 500.000 1 40.000 100.000
Disponibilidad de los hosts entrada (distribución estadística) simulación trazas trazas
Potencia de los hosts entrada (distribución estadística) entrada trazas trazas
Planificación en los hosts simulación simulación - -
Fiabilidad de los hosts entrada + simulación - trazas trazas
Ejecución de los hosts simulación simulación trazas trazas
Organización de los hosts hosts individuales + clusters - hosts individuales hosts individuales
Acceso a disco entrada - - -
Número de tareas 100.000.000 - 200.000 350.000
Validación de tareas entrada + simulación - simulación emulation
Detalles de las tareas entrada trazas entrada trazas
Detalles de los proyectos entrada trazas - -
Número de servidores N N 1 1
Número de servidores de datos N - - -
Planificador de los servidores simulación - simulación emulación

computacional de BOINC también proporciona un
servicio de almacenamiento distribuido (de ficheros
de entrada o resultados, o de datos no relacionados
con la computación distribuida) como un subpro-
ducto. Este servicio de almacenamiento es muy dife-
rente al de sistemas peer-to-peer (P2P) como puede
ser el caso de Gnutella, PAST [18] y Oceanstore [19].
En estos sistemas, los ficheros pueden ser creados
por cualquier host (peer), y no existe una base de
datos central donde se encuentre la localización de
los ficheros. Esto produce una serie de problemas
técnicos (por ejemplo, nombrado y localización de
ficheros) que no están presentes en el servicio pro-
porcionado por BOINC.

La arquitectura de BOINC está basada en un mo-
delo estricto maestro/esclavo, con un servidor central
responsable de dividir las aplicaciones en miles de pe-
queñas tareas independientes y luego distribuirlas a
los nodos voluntarios que soliciten trabajo. Para sim-
plificar las comunicaciones por red y evitar cualquier
problema NAT (de sus siglas del inglés Network Ad-
dress Translation) que pueda surgir de la comuni-
cación bidireccional, el servidor centralizado nunca
inicia la comunicación con los nodos de trabajo vo-
luntarios. Toda la comunicación es iniciada por los
nodos voluntarios cuando se necesita más trabajo o
cuando los resultados están listos para ser enviados
al servidor.

III. ComBoS

Para poder analizar el rendimiento y los límites de
la Computación Voluntaria (CV) para aplicaciones
intensivas en datos, hemos desarrollado ComBoS (del
inglés Complete BOINC Simulator), un simulador
completo de CV basado en la infraestructura de
BOINC. ComBoS simula escenarios de CV reales.
Estos escenarios están definidos por un gran número
de parámetros que se especifican en un fichero XML,
incluyendo el número de proyectos, las característi-

cas de cada proyecto y el entorno de red. Los resul-
tados de las simulaciones contienen un gran número
de estadísticas, como el número de FLOPS de cada
proyecto, el número de tareas ejecutadas por los
clientes, el número total de crédito obtenido por los
clientes, y la carga media de los servidores. Hemos
implementado ComBoS en el lenguaje de progra-
mación C, con la ayuda de las herramientas pro-
porcionadas por SimGrid [20]. Por consiguiente,
hemos conseguido realizar simulaciones masivas (más
de 500.000 clientes) es solo unas horas.

No existen muchos simuladores de CV, aunque la
mayoría se centran en BOINC. Como ComBoS, exis-
ten otros simuladores basados en las herramientas de
SimGrid. Un ejemplo es SimBOINC, que simula el
planificador del cliente de BOINC. SimBOINC [21]
utiliza prácticamente el mismo código fuente que el
planificador del cliente real de BOINC. Esta es la
razón por la que las simulaciones de SimBOINC son
casi perfectas. El código de SimBOINC es público.
Sin embargo, aunque sus resultados son óptimos, el
código del simulador es bastante extenso (más de
20.000 líneas de código fuente) y no excesivamente
eficiente en cuanto a tiempo de ejecución. Además,
al igual que otros simuladores, SimBOINC se centra
en el lado del cliente, no simulando el resto de partes
de la infraestructura de BOINC. En 2010, se creó
un simulador con resultados similares a SimBOINC
[22], pero más eficiente (alrededor de tres o cuatro
veces más rápido) y con un código fuente de unas
800 líneas.

Al contrario de los simuladores mencionados,
SimBA [23] (del inglés Simulator of BOINC Applica-
tions) es un simulador que reproduce la creación, des-
cripción, y terminación de clientes voluntarios uti-
lizando ficheros de trazas obtenidos de proyectos de
BOINC reales. SimBA simula el planificador del
servidor de BOINC y su interacción con un gran
número de hosts clientes. Sus puntos débiles son que
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Fig. 2: Función de densidad de probabilidad
de los NV de SETI@home.
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Fig. 3: Función de distribución acumulada de
los NV de SETI@home.

no es altamente escalable (menos de 50.000 hosts,
mientras que BOINC tiene proyectos con más de
100.000 hosts activos), cada proyecto tiene que si-
mularse de manera individual y no cuenta con plan-
ificador en el cliente.

Finalmente, aunque es un emulador en vez de un
simulador, creemos la necesidad de mencionar Em-
BOINC. EmBOINC [24] utiliza una población de
clientes voluntarios y emula el lado del servidor.
EmBOINC tampoco cuenta con planificador en el
cliente. La Tabla I compara las principales carac-
terísticas de los programas presentes en esta sección
(SimBOINC, SimBA y EmBOINC) y ComBoS.

Nuestra intención fue crear un simulador que, al
contrario que los existentes, pudiera simular escena-
rios reales teniendo en cuenta toda la infraestructura
de BOINC. El resultado de nuestro trabajo es Com-
BoS, un simulador que ejecuta simulaciones com-
plejas de entornos basados en BOINC, creando la
plataforma de simulación a partir de un fichero XML
y generando las salidas de la simulación en forma de
resultados estadísticos, tales como los FLOPS ejecu-
tados por proyecto, el número de tareas ejecutadas
por los clientes o la ocupación media de los servi-
dores de BOINC. Podemos tener múltiples proyec-
tos y cientos de miles de hosts en la misma simula-
ción. En la siguiente sección describiremos los com-
ponentes de simulación en detalles.

ComBoS ha sido desarrollado utilizando SimGrid.
SimGrid [20] consiste en un conjunto de herramientas
que proporcionan mecanismos para evaluar algorit-
mos y heurísticas cluster, grid y P2P. El núcleo de si-
mulación de SimGrid [22] implementa y proporciona
interfaces para simular un gran número de modelos
diferentes, que pueden ser usados para simular difer-
entes tipos de recursos, tanto computacionales como
de redes.

IV. Componentes de simulación

ComBoS es un simulador completo de las in-
fraestructuras de BOINC, que simula el compor-
tamiento de todos los componentes involucrados:
proyectos, servidores, red, computación redundante,
y nodos voluntarios. En esta sección se describen

las principales características teniendo en cuenta los
elementos anteriores.

A. Servidores

Los servidores son responsables de gestionar
proyectos. El lado del servidor de un proyecto se
divide en dos partes [25]:

• Un project back-end (motor) que suministra tra-
bajo a las aplicaciones y maneja los resultados
computacionales. También incluye un validador,
que examina grupos de resultados y selecciona
resultados canónicos.

• Un servidor complejo que gestiona la distribu-
ción de datos y su colección. Incluye: uno o
más servidores de tareas, que se comunican con
los hosts voluntarios; y servidores de datos, que
distribuyen ficheros de entrada y recogen los
ficheros de salida.

ComBoS permite la definición de múltiples proyec-
tos. Para cada proyecto, los usuarios deben definir.

• Número de servidores de tareas.
• Número de servidores de datos.
• Ancho de banda de los discos utilizados por los

servidores.
• Potencia de CPU de los servidores, en Gi-

gaFLOPS.
• Duración de cada tarea: número medio de ope-

raciones en coma flotante necesarias para com-
pletar una tarea.

• Fecha límite de cada tarea: tiempo máximo en
el cual una tarea debe ser completada.

• Tamaño de ficheros de entrada: cantidad de
datos que los voluntarios de datos descargan
para procesar.

• Tamaño de ficheros de salida: cantidad de datos
que un voluntario envía al servidor cuando ha
completado la ejecución de una tarea.

• Quorum: mínimo número de resultados exitosos
requeridos por el validador. Si una estricta ma-
yoría coincide, son considerados correctos.

• Resultados objetivo: número de resultados crea-
dos inicialmente por unidad de trabajo.

• Máximo número de resultados erróneos: si el
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TABLA II: Validación del simulador.

BOINCstats ComBoS

Proyecto Hosts totales Hosts activos GigaFLOPS Crédito/día GigaFLOPS Crédito/día

SETI@home 3.970.427 175.220 864.711 171.785.234 865.001 168.057.478
Einstein@home 1.496.566 68.338 1.044.515 208.902.921 1.028.172 205.634.486
LHC@home 356.942 15.814 7.521 1.504.214 7.392 1.393.931

número de resultados erróneos de una unidad
de trabajo supera este número, la unidad de tra-
bajo se declara errónea.

• Máximo número de resultados totales: si el
número de resultados totales de una unidad de
trabajo supera este número, la unidad de tra-
bajo se declara errónea.

• Máximo número de resultados exitosos: si el
número de resultados exitosos de una unidad de
trabajo supera este número y no se ha llegado
a un consenso, la unidad de trabajo se declara
errónea.

• Porcentaje de resultados erróneos.

B. Nodos voluntarios

Los Nodos Voluntarios (NV) son utilizados por los
participantes que se unen a proyectos de BOINC.
Cada NV en ComBoS se puede asociar a cualquier
conjunto de proyectos, y el cliente realiza una pla-
nificación entre todos los trabajos en curso. Un NV
es responsable de pedir a proyecto más trabajo, y
planificar los trabajos de los diferentes proyectos. La
planificación en el lado del cliente está basada en
una planificación round-robin entre proyectos, con
un peso según su compartición de recursos. Esta
planificación se describe en detalle en [26].

La descripción de NV en ComBoS está basada en
la definición de grupos. Para cada grupo de NV, la
siguiente información debe detallarse:

• Número de NV del grupo.
• Número de proyectos asociados al grupo y prio-

ridad de cada proyecto.
• Ancho de banda y latencia de la red que conecta

el grupo con cada servidor.
• Modelo de potencia de CPU de los nodos del

grupo (puede ser por trazas).
• Modelo de disponibilidad de los nodos del grupo

(puede ser por trazas).

C. Validación del simulador

Para validar el simulador, hemos utilizado los
datos publicados en el sitio web BOINCstats [27],
el cual proporciona resultados oficiales de los proyec-
tos de BOINC. En esta sección, analizamos el com-
portamiento de ComBoS considerando los resultados
de simulaciones de los proyectos SETI@home, Eins-
tein@home y LHC@home.

Para modelar la potencia de los NV del proyecto
SETI@home, hemos analizado los 3.900.000 hosts
que participan en este proyecto. Hemos descubierto

que la potencia de los hosts puede modelarse con una
exponencial, como se puede ver en las Figuras 2 y 3.
La distribución exponencial tiene una media de 5,871
GigaFLOPS por host. Para los NV de los proyectos
Einstein@home y LHC@home, hemos utilizado las
trazas de potencia de los hosts que forman cada uno
de estos proyectos. No hemos utilizado ninguna otra
traza en nuestras simulaciones.

Para modelar la disponibilidad y no disponibilidad
de los hosts, hemos utilizado los resultados obtenidos
en [28]. Este estudio analiza las trazas de disponi-
bilidad de 230.000 hosts del proyecto SETI@home.
Según este artículo, el 21% de los hosts presentan in-
tervalos de disponibilidad aleatorios reales. También
se mide la calidad del ajuste de las distribuciones
resultantes. Para la disponibilidad de los hosts, los
autores muestran que en la mayoría de los casos una
distribución Weibull es un buen ajuste. Para la no
disponibilidad, la distribución que ofrece un mejor
ajuste es una log-normal. Los parámetros utiliza-
dos para la distribución Weibull son shape = 0.393
y scale = 2.964. Para la log-normal, los pará-
metros utilizados en ComBoS son una distribución
con una media µ = −0.586 y una desviación están-
dar σ = 2.844. Todos estos parámetros han sido
obtenidos de [28] también.

La Tabla II compara los resultados reales
de los proyectos SETI@home, Einstein@home y
LHC@home con los obtenidos utilizando ComBoS.
En concreto, se comparan los GigaFLOPS y los
créditos resultantes. El error obtenido es 2,2% para
el crédito/día y 0,03% para los GigaFLOPS del
proyecto SETI@home; 1,6% para el crédito/día y
para los GigaFLOPS del proyecto Einstein@home; y
7,9% para el crédito/día y 1,7% para los GigaFLOPS
del proyecto LHC@home. Consideramos que estos
resultados nos permiten validar el simulador.

V. Evaluación y análisis de resultados

En esta sección vamos a presentar diferentes ca-
sos de prueba utilizando ComBoS. Nuestro objetivo
es mostrar el rendimiento que puede resultar cuando
plataformas de computación voluntaria son usadas
para procesar grandes cantidades de datos. Estamos
especialmente interesados en analizar los cuellos de
botella y los límites que presenta una arquitectura
como la utilizada por BOINC. Para ello, mostramos
unos cuantos ejemplos prácticos del uso del simula-
dor, con el respectivo análisis de los resultados de
ejecución.

El escenario utilizado en la evaluación consiste en
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un único proyecto (un servidor de tareas y un número
variable de servidores de datos) y tres grupos de No-
dos Voluntarios (NV). Las redes que conectan cada
grupo de NV con los servidores son fijas en todas las
simulaciones. En cada caso de prueba, especificamos
el número de NV por grupo, el número de servidores
de datos, el tamaño de los ficheros de entrada, y la
duración de las tareas. El resto de parámetros son
fijos en todas las simulaciones, y el tamaño de los
ficheros de salida no se ha tenido en cuenta. Cada
ejecución en esta sección ha simulado 100 horas.

A. Carga de los servidores de datos

La mayoría de los participantes voluntarios uti-
lizan ordenadores localizados en sus propios hoga-
res, por lo que el tráfico de red se fundamenta en la
conexión de internet que tiene contratada cada par-
ticipante. Los mensajes de petición y respuesta que
intercambian los voluntarios con el servidor de tareas
tienen un tamaño de solamente 10 KB, por lo que el
tráfico de datos por la red se basa exclusivamente en
la subida y descarga de ficheros con los servidores de
datos (ficheros de entrada y de salida), lo que puede
ser una cuestión a optimizar [4]. Los NV descargan
los ficheros de entrada de los servidores de datos.
En este caso de prueba analizamos la carga de los
servidores de datos de un único proyecto debido a la
descarga de ficheros de entrada.

En este caso de estudio (Figura 4), utilizamos
30.000 NV (10.000 NV por grupo). En este experi-
mento, nuestro objetivo era poder analizar la carga
media de los servidores de datos variando el número
de servidores de datos en cada simulación (de 1 a
64). Hemos recogido resultados de cinco tamaños de
ficheros de entrada diferentes: 4 KB, 256 KB, 1 MB,
16 MB and 64 MB. El número medio de operacio-
nes en coma flotante necesarias para completar cada
tarea (fpops, de sus siglas en inglés) en la Figura
4a es 3,6· 1012 (1 hora para una máquina de 1 Gi-
gaFLOP), 7,2 · 1012 en la Figura 4b (2 horas para
una máquina de 1 GigaFLOP), 1,4 · 1013 en la Figura
4c (4 horas para una máquina de 1 GigaFLOP), y 2,9
· 1013 en la Figura 4d (8 horas para una máquina de
1 GigaFLOP). El trabajo tiende a distribuirse uni-
formemente entre todos los servidores de datos, y la
carga de los servidores de tareas no ha sido un factor
a destacar en ninguna simulación.

Utilizando estos resultados, podemos estimar la
carga media de los servidores de datos en escena-
rios reales. Cuanto más grande el el tamaño de los
ficheros de entrada y menor es la duración media
de cada tarea, mayor es la carga en los servidores
de datos. Por lo tanto, en algunas simulaciones, los
servidores de datos pasan a ser un cuello de botella
del sistema. Este tipo de simulaciones puede ayudar
a diseñadores a comprobar la factibilidad de proyec-
tos basados en BOINC. De esta manera, ComBoS
puede servir como guía para diseñar proyectos de
BOINC.
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Fig. 4: Carga media de los servidores
de datos con 30.000 NV (10.000 NV por
grupo).
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Fig. 5: Resultados combinados.

B. Resultados combinados

En el experimento anterior hemos estudiado la es-
calabilidad del entorno simulado, variando la du-
ración de las tareas, el tamaño de los ficheros de
entrada y el número de servidores de datos. Ahora
queremos analizar el rendimiento del mismo entorno
incrementando el número de NV y fijando el número
de servidores de datos en 4 y el tamaño medio de
los ficheros de entrada en 1 MB. Los resultados estas
simulaciones se muestran en la Figura 5.

Los resultados obtenidos muestran que podemos
estimar los TeraFLOPS del sistema (Figura 5a, cons-
tante para el mismo número de operaciones en coma
flotante ejecutadas) y el número de resultados va-
lidados (Figura 5b, inversamente proporcional a la
duración de las tareas). Además, como en el caso de
prueba anterior, hemos incluido la carga media de
los servidores de datos (Figura 5c). Como se mues-
tra en la Figura 5c, para 3,6 · 1012 operaciones en
coma flotante por tarea, los servidores de datos se
saturan cuando hay alrededor de 200.000 NV en el
sistema, causando una severa deceleración en Tera-
FLOPS (Figura 5a) y resultados validados (Figura
5b).

VI. Conclusiones y trabajos futuros

Este artículo ha presentado un análisis del uso de
computación voluntaria para aplicaciones intensivas

en datos. Para ello, hemos desarrollado, utilizando
SimGrid, un simulador completo de las infraestruc-
turas de BOINC que tiene en cuenta todos los as-
pectos fundamentales del sistema: servidores, servi-
dores de datos, clientes, planificación, discos y redes.
Hemos validado nuestro simulador con los resultados
obtenidos para los famosos proyectos SETI@home,
Einstein@home y LHC@home, en términos de crédi-
tos y GigaFLOPS. Por otro lado, hemos utilizado el
simulador con diferentes cargas de trabajo y platafor-
mas. Los resultados obtenidos muestran la factibili-
dad de este tipo de plataformas y el rendimiento de
los proyectos simulados. Nuestro trabajo futuro se
centrará en diseñar nuevas arquitecturas apropiadas
para computación voluntaria y el uso de nodos vo-
luntarios como servidores de datos.
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Leveraging the Power of Big Data Tools for
Large Scale Molecular Dynamics Analysis

Omar A. Mures1, Emilio J. Padrón2 and Bruno Raffin3

Abstract—Parallel Molecular Dynamics simulations
are generating atom trajectories of growing sizes and
complexity. Analyzing these trajectories is computa-
tionally expensive and time consuming. One of the
main reasons is the lack of tools that enable the com-
putational biologist to easily implement the analysis
while ensuring reduced processing times by exploit-
ing the benefits of parallel computer architectures.
In this paper, we present a comparison between two
parallel analytics frameworks based on the Map/Re-
duce paradigm: HiMach, a dedicated framework for
trajectory analysis based on MPI, and Flink, a Big
Data analytics framework. Both frameworks enable
to hide the complexity of parallel code creation to the
programmer, providing significant performance gains
compared to a sequential execution. These two frame-
works are the core components of the MDReduce sys-
tem, which tries to simplify the creation of parallel
Molecular Dynamics analysis code.

Keywords—Molecular Dynamics, Big Data, MapRe-
duce, Flink, High Performance Data Analysis, Paral-
lelization.

I. Introduction

RECENTLY in the HPC vendor and science com-
munity a new tendency is on the rise, since both

fields face similar issues, these two worlds need to
come together in order to solve bigger and more
complex science problems. As a consequence, base
technologies themselves are becoming more closely
related. Nowadays scientists are taking advantage
more than ever of the evolving computing resources
available to them. From their local workstations to
high performance clusters in large data centers, they
rely on these tools to discover new phenomena in
their respective fields.

To accomplish the aforementioned tasks, there is
an inherent need to simplify the creation of analysis
code that can exploit these heterogeneous resources.
Big Data analytics tools based on the MapReduce
paradigm [1], such as Hadoop [2], enable to take ad-
vantage of commodity compute clusters for analysing
very large data sets generated from the web or busi-
ness applications. But when trying to analyse com-
plex scientific datasets they can fall short from a pro-
grammers perspective and performance wise.

Molecular Dynamics (MD) is a computer simula-
tion technique for studying physical interactions of
atoms and molecules [3]. It is a type of N-body sim-
ulation [4], which simulates a dynamic system of par-
ticles, typically under the influence of physical forces,

1Computer Architecture Group, Universidade da Coruña,
e-mail: omar.alvarez@udc.es

2Computer Architecture Group, Universidade da Coruña,
e-mail: emilioj@udc.es

3University Grenoble Alpes, INRIA, e-mail:
bruno.raffin@inria.fr

such as gravity. Atoms and molecules interact dur-
ing a preset period of time, allowing the scientist
to observe the dynamical evolution of the system.
The most common approach determines the trajec-
tories of atoms and molecules by solving Newton’s
equations of motion for a system of interacting par-
ticles. The forces and energies of said particles are
computed using inter-atomic potentials or molecular
mechanics force fields. This method is applied today
in chemical physics, material science and the model-
ing of biomolecules.

Although plenty of progress has been made in the
creation of efficient parallel code for Molecular Dy-
namics simulations, code for analysis of the results
that they produce in parallel is scarce. As a conse-
quence, scientist have to rely on serial tools to ana-
lyze the aforementioned data. In this paper we focus
on the analysis of atom trajectories generated from
Molecular Dynamics simulations. These datasets can
be very large and time consuming to analyze, some-
times reaching thousands of gigabytes in size. The
size of trajectories is expected to keep on growing
further as exascale computers [5] become available,
aggravating this need for parallel analysis code. Cur-
rent serial approaches force the scientist to filter tra-
jectories sometimes randomly in order to find the
phenomena of interest, this is far from a perfect ap-
proach, and if not resolved, could hurt the scientists’
opportunities to perform new discoveries and render-
ing the purpose of creating more precise simulations
useless.

Existing analysis libraries such as MDAnalysis [6]
or VMD [7] rely on traditional parallelization ap-
proaches based on MPI and/or OpenMP that are
often complex to deploy at large scale and use effi-
ciently for computational biologists. In this paper,
we investigate how the Map/Reduce paradigm could
be leveraged to enable the analysis of large trajecto-
ries. We have performed a comparison between two
parallel analytics frameworks based on the Map/Re-
duce paradigm: HiMach, a framework for trajec-
tory analysis based on MPI and VMD, and Flink,
a new generation Big Data analytics engine. Both
frameworks hide the complexity of parallel code cre-
ation to the user, providing significant performance
gains compared to sequential executions. In addi-
tion, these two frameworks are the main compo-
nents of the proposed solution, the MDReduce li-
brary, which aims to simplify the creation of parallel
analysis code in Molecular Dynamics workflows.

The efficiency of our framework has been tested on
a commodity Linux cluster using a trajectory analy-
sis program. This scenario has achieved and speedup
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of almost two orders of magnitude using MDReduce
with minimal changes to the serial analysis code.
Furthermore, we were able to perform said analy-
sis on a 1 GB trajectory in less than 19 seconds with
208 cores.
A brief background overview of the subject is given

in section II, the proposed solution is explained in
section III and the results obtained are presented in
section IV.

II. Background

MapReduce is a programming model for process-
ing and generating large data sets in parallel, on
commodity clusters. It relies on a simple program-
ming model that uses two main functions, Map and
Reduce. They are inspired by the map and reduce
functions that were commonly used in functional pro-
gramming, although their purpose in the MapReduce
framework is not the same as in their original forms.
These two functions (see Figure 1) have to be de-

fined by the programmer in order to obtain paral-
lelism for data-intensive tasks. The Map function
consumes key-value pairs and produces one or more
intermediate pairs:

Map(k1, v1) → list(k2, v2)

The Reduce function, processes a certain key and
a list of values associated to it, usually outputting a
list with less values than the input list:

Reduce(k2, list(v2)) → list(v3)

For example, a typical MapReduce workload that
counts words in a text, will Map (extract) the words
in all lines of the text emitting (k2, v2), where k2
is the word and v2 is 1. This will allow to Reduce
(summarize) the results, counting the number of oc-
currences of each word. In order to do this, each
reducer uses the input (k2, list(v2)); where k2 is the
word and list(v2) is the list of values associated to
k2 (all ones), to sum up the values, obtaining the
aforementioned count.
The MapReduce system performs the processing

by marshaling the distributed servers, running the
required tasks in parallel, managing all communica-
tions and data movement between the various parts
of the system, while providing redundancy and fault
tolerance. As such, a in a single-threaded environ-
ment, MapReduce will usually not be faster than a
traditional implementation; any performance gains
are usually only seen in multi-threaded scenarios.
From a performance standpoint, MapReduce has

several limitations. First, as we have seen in Fig-
ure 1, after each Map phase, results are written to
disk as Map Output Files (MOFs) even if they can
fit in main memory, and will be later read by the
Reduce phase in order to compute the final results.
This is good from a fault tolerance point of view, but
when trying to achieve high performance it presents
a clear problem, as avoiding disk writes and reads
could increase performance substantially. Further-
more, until every map task has finished, the reduce

Map
Map

Map

MOF

MOF
MOF

Reduce Reduce

HDFS

(Key, Value)

Key: 
{Values, …}

HDFS

Fig. 1

Typical MapReduce job workflow.

phase cannot start; even if the required data has al-
ready been obtained. Second, since the paradigm is
quite simple, it presents almost no opportunities for
the framework to perform automatic optimizations.
While a experimented MapReduce programmer can
use these two abstractions to model complicated al-
gorithms, it is clear that this paradigm can fall short
in some complex scenarios where more flexibility is
required, apart from the fact that there is not enough
semantic information in this two constructs in order
to infer properties about the user defined functions.
Several efforts have been made to mitigate these

problems, for instance the parallel trajectory analysis
framework HiMach [8], is a MapReduce like system
where the user writes sequential trajectory analysis
code and the system carries out the parallel anal-
ysis of the trajectory automatically. This solution
avoids the use of MOFs, as well as, using high per-
formance MPI code that can take advantage of In-
finiBand interconnects, improving performance sub-
stantially. Although this framework solves some of
the issues that have been presented earlier, the paral-
lelization paradigm offered still suffers from the same
issues as MapReduce.
Since for complex analysis the MapReduce method

is not optimal, a more advanced paradigm that re-
lies on Directed Acyclic Graphs (DAGs) [9] has been
chosen in order to allow the user to express more
complex analytics tasks. This new approach uses
Parallelization Contracts (PACTs) [10], which can be
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thought of as a generalization of MapReduce in order
to ease the expression of many operations, which in
turn leads to better expressiveness and enables opti-
mizations to be inferred automatically. The chosen
framework is the result of the Stratosphere project
[11], an open source project from the Apache Foun-
dation called Flink [12]. To our Knowledge Strato-
sphere/Flink has never been used for analyzing tra-
jectories.

The usage of such framework will allow compu-
tational biologists to more efficiently analyze mas-
sive trajectories, that until now had to be simplified,
which is not ideal. With the presented framework,
a scientist will be able to leverage in a simple way
the power of new generation MapReduce tools, let-
ting them worry about what analysis they want to
perform instead of how to parallelize or deal with
simplifying the data so it is usable.

III. MDReduce Framework

Since our main objective is easing the creation
of parallel code by the scientist, initially we have
chosen the Python [13] language for its ease of use
and plethora of external libraries. Python has been
amply utilized by the scientific community, with li-
braries for efficient numerical analysis like Numpy
[14]. This library is a key component of MDAnal-
ysis, one of the tools that allows scientists to effi-
ciently create parallel Molecular Dynamics analysis
code using our system. This are the key technologies
that were used in order to implement the MDReduce
framework in conjunction with Flink and HiMach.

A. Architecture

Once the reader has been acquainted with the gen-
eral concepts that have been used in the implemen-
tation of MDReduce, it is interesting to take a look
at Figure 2, that presents a more accurate picture of
the system. In the current MDReduce implementa-
tion, theCoremodule contains all the classes related
to the system internals. First, the Configuration

class takes care of parsing either a configuration file
(it uses the YAML syntax to store several settings) or
the arguments that the user passes to the class con-
structor. It will take care of initializing the requested
back-end (Flink or HiMach), and other trivial setup
tasks. Directly related to this class are the available
Backends. These classes are in charge of dealing
with Flink and HiMach internals, these are helper
classes for initialing these frameworks and running
the requested jobs on them.

The main supported operations that the user can
employ to analyze trajectories in parallel are the fol-
lowing:

In addition, the Analysis module contains all the
classes related to the Molecular Dynamics analy-
sis methods included in the MDReduce framework.
First, an Algorithm base class has been created, so
that developing new analysis scripts is more intuitive
for programmers. Second, several analysis classes
have been included to perform the analyses that will

Configuration

Backends

Core

Flink HiMach

Analysis

WaterCount

Dihedral 
Angles

...

Algorithm

Interface
Zeppelin Thrift

API

Fig. 2

MDReduce system architecture.

TABLE I

Supported operations. Note: The HiMach back-end only

supports the Map and Reduce operations.

Operation Description

Map

Takes one element and

produces zero, one, or more

elements.

Reduce
Combines a group of elements

into a single element.

Filter

Evaluates a function for each

element and retains those

that fulfill it.

Aggregate

Aggregates a group of

values into a single value.

Minimum, maximum, and sums.

Join

Joins two data sets by

creating all pairs of

elements that are equal on

their keys.

Union
Produces the union of two

data sets.

Sort
Sorts dataset depending on a

certain field.

be detailed in subsection III-B. These two classes,
WaterCount and DihedralAngles offer an insight
for programming analysis codes using the MDReduce
platform.

Finally, through the MDReduce API, external pro-
grams that use the existing algorithms or perform
new types of analyses that can be created by scien-
tists and run on the platform. In order to ease the
integration of the framework with external programs,
output can be consumed by and external client, or
stored in data files. These files can then be analyzed
in local workstations, since the amount data should
have been substantially reduced, and should now be
usable on lesser machines. As can be seen in Figure 2,
Zeppelin [15] a new framework that enables interac-
tive data analytics has also been integrated with the
system. This allows scientists to submit jobs inter-
actively, and dynamically explore the resulting data.
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This is a convenient tool to ease the creation and
representation of different analyses, since it allows
the user to interactively modify code and visualize
analysis results.

B. Case Study

To test the feasibility of the proposed system for
Molecular Dynamics analyses, we choose to imple-
ment two typical tasks for a computational biologist
using MDReduce. First, obtaining a water count
in a GLIC channel [16], [17]. Second, another type
of analysis that is applied commonly to trajectories,
which computes the dihedral angles [18] of the pro-
tein backbone.

B.1 Water Count in a GLIC Channel

I9’

I16’

I9’

I16’

Fig. 3

Graphical representation of the water counting

operation in an ion channel.

As seen in Figure 3, the objective of this analysis
is obtaining the amount of water ions that are com-
prised between certain residues in the ion channel.
The final objective is obtaining a water ion count
for every frame in the trajectory, since the user will
vary the simulation parameters in order to isolate the
causes of the closing and opening of the GLIC ion
channel. This structure has both open and closed
states, and the transition mechanism between these
different states is unknown for now. Understanding
this process is crucial, as empowering molecules such
as anesthetics and alcohols is believed that depends
on affecting transition barriers or the relative free
energy of states.
To investigate these phenomena, extensive simula-

tions of the GLIC channel with different starting con-
ditions and parameters have been performed. This
allows computational biologists to draw conclusions
about the pore hydration, organization and the pore
lining helix. To characterize the structure of this he-
lix, the first part is performing this analysis. Count-
ing the number of water molecules in the pore zone
between the two hydrophobic residues I9 and I16.
After this, the scientist can infer which region has
been more affected by pore dewetting.
This type of analysis can be easily characterized in

MDReduce using either the Flink or HiMach back-
ends. Since this is an operation that needs to be

commentstylecommentstyle commentstyle1 c l a s s MapCount(MapFunction ) :
commentstylecommentstyle commentstyle2 de f map( s e l f , va lue ) :
commentstylecommentstyle commentstyle3 u . t r a j e c t o r y [ i n t ( va lue [ 0 ] ) ]
commentstylecommentstyle commentstyle4 a l i g n t o (u , uRef , s e l e c t=” pro t e in and
commentstylecommentstyle commentstylebackbone and r e s i d 222 :233 ” )
commentstylecommentstyle commentstyle5 se l ec tWater = u . s e l e c t a t oms ( water )
commentstylecommentstyle commentstyle6 i f ( se l ec tWater . n atoms > 0) :
commentstylecommentstyle commentstyle7 c y l i nd r e = se lectWater [ numpy . where (
commentstylecommentstyle commentstylese l ectWater . c oo rd ina t e s ( ) [ : , 0 ] ∗ ∗ 2 +
commentstylecommentstyle commentstylese l ectWater . c oo rd ina t e s ( ) [ : , 1 ] ∗ ∗ 2 < 100)
commentstylecommentstyle commentstyle[ 0 ] ]
commentstylecommentstyle commentstyle8 nbWater = cy l i nd r e . n atoms
commentstylecommentstyle commentstyle9 e l s e :
commentstylecommentstyle commentstyle10 nbWater = 0
commentstylecommentstyle commentstyle11 r e turn ( va lue [ 0 ] , nbWater )

Fig. 4

Water count code example in Flink.

computed for every frame, this translates easily to
the MapReduce paradigm. One just needs to write a
mapper that will perform the water count operation
for every frame. The Figure 4 represents how this
analysis can be performed using the Flink back-end.
The user has to override Flink’s Map function,

with the operations that will be applied to the tra-
jectory. First, the frame number corresponding to
the instance of the mapper is selected, then it is pro-
cessed with MDAnalysis in order to align it to a ref-
erence frame and obtain the water count in the ion
channel using atom selections. As can be seen, this
code is completely straightforward requiring slight
modifications to be run in parallel.

B.2 Dihedral Angles of the Protein Backbone

α
ઠ β

α

α-carbon

Φ

Ψ

I9’

I16’

α-carbon

Φ

Ψ

N

N N

N

Fig. 5

Graphical representation of the dihedral angle

calculation operation in the protein.

As seen in Figure 5, the objective of this analysis
is obtaining a way to visualize energetically allowed
regions for the backbone dihedral angles of amino
acid residues in the protein structure. As mentioned
earlier, understanding the reasons why the transition
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commentstylecommentstyle commentstyle1 c l a s s MapDihedral (Mapper ) :
commentstylecommentstyle commentstyle2 de f i n i t ( s e l f , u , uRef ) :
commentstylecommentstyle commentstyle3 s e l f . u = u
commentstylecommentstyle commentstyle4 s e l f . uRef = uRef
commentstylecommentstyle commentstyle5

commentstylecommentstyle commentstyle6 de f map( s e l f , s t ep ) :
commentstylecommentstyle commentstyle7 cur so r = step [ 0 ]
commentstylecommentstyle commentstyle8 frameno , framebuf = cur so r
commentstylecommentstyle commentstyle9 a s s e r t framebuf == None
commentstylecommentstyle commentstyle10

commentstylecommentstyle commentstyle11 s e l f . u . t r a j e c t o r y [ frameno ]
commentstylecommentstyle commentstyle12

commentstylecommentstyle commentstyle13 a l i g n t o ( s e l f . u , s e l f . uRef , s e l e c t=”
commentstylecommentstyle commentstylep ro t e in and backbone and r e s i d 222 :233 ” )
commentstylecommentstyle commentstyle14

commentstylecommentstyle commentstyle15 phi A , ps i A = ang l e be tween pr inc axe s (
commentstylecommentstyle commentstyleTM2 A, a lpha carbones )
commentstylecommentstyle commentstyle16 phi B , ps i B = ang l e be tween pr inc axe s (
commentstylecommentstyle commentstyleTM2 B, a lpha carbones )
commentstylecommentstyle commentstyle17 phi C , ps i C = ang l e be tween pr inc axe s (
commentstylecommentstyle commentstyleTM2 C, a lpha carbones )
commentstylecommentstyle commentstyle18 phi D , psi D = ang l e be tween pr inc axe s (
commentstylecommentstyle commentstyleTM2 D, a lpha carbones )
commentstylecommentstyle commentstyle19 phi E , ps i E = ang l e be tween pr inc axe s (
commentstylecommentstyle commentstyleTM2 E, a lpha carbones )
commentstylecommentstyle commentstyle20

commentstylecommentstyle commentstyle21 y i e l d ( frameno , [ phi A , psi A , phi B ,
commentstylecommentstyle commentstylepsi B , phi C , psi C , phi D , psi D , phi E
commentstylecommentstyle commentstyle, ps i E ] )
commentstylecommentstyle commentstyle22

commentstylecommentstyle commentstyle23 r e turn
commentstylecommentstyle commentstyle24

commentstylecommentstyle commentstyle25

Fig. 6

Dihedral angle code example in HiMach.

between the open and closed states of the ion channel
is crucial for several topics. This second analysis
code is the missing link to study this phenomena
that depends on the pore organization and lining of
the M2 helix. To help in the description of the state
of the pore, the tilt angles are computed and split in
two angles: the radial and lateral tilt angles of the
M2 helix around the center of mass in respect to the
channel axis.
The second analysis, can be performed in

MDReduce using either of the available back-ends.
Since this is an operation that again, needs to be
computed for every frame, it is an operation that can
be easily adapted to the MapReduce paradigm. The
user just needs to write a mapper that will perform
the required operations for every frame. The Fig-
ure 6 represents how this analysis can be performed
using the HiMach back-end.

IV. Results

To test the proposed system we have used the Plu-
ton cluster, a supercomputing facility situated in the
Universidade da Coruña. In the Table II, the hard-
ware that the cluster possesses can be seen. In our
tests, we have used up to 15 nodes with the specifi-
cations shown in Table II.
The analysis algorithms explained in subsec-

tion III-B, have been used to run the performance
tests carried out in this section. These tests have
tested several different strategies, that access data
with multiple I/O patterns, in order to discern the
best one. The tested patterns are:

TABLE II

Hardware used for testing.

Hardware compute-0-16

CPU Model 2 x Intel Xeon E5-2660

Cores/Threads 16/32

CPU Speed/Turbo 2.20 GHz/3 GHz

Memory 64 GB DDR3 1600 Mhz

Disk 1 x HDD 1 TB SATA3 7.2K

Networks InfiniBand FDR

• Broadcast: This strategy utilizes a single file
that contains the trajectory, that is then dis-
tributed to every map task and accessed in par-
allel.

• Split: The trajectory in this strategy is split in
one file per frame, which is then accessed inde-
pendently by every map task in parallel.

All strategies were then executed using both back-
ends available in MDReduce to see which of them
fares better for each type of analysis.
Figure 7 shows the job execution times of the wa-

ter count analysis. In it, the fastest serial execu-
tion time without using Flink or HiMach in order
to avoid framework setup overheads, has been com-
pared against parallel execution times using the par-
allelization frameworks.
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Fig. 7

Run time with each back-end of the water count job.

It is kind of difficult to see which approach fares
better, since with every approach the execution time
as we use more than one processor descends greatly.
The fastest time for this workload, was achieved by
the HiMach back-end with the broadcast strategy.
This is due to the fact that the HiMach runtime uses
MPI and the Infiniband capabilities of our cluster in
an optimal way.
To further see what is happening in this analysis
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Fig. 8

Bandwidth with each back-end of the water count

job.

code in Figure 8, we can see the bandwidth achieved
by all the strategies. Here the reader can better
discern which back-end is the fastest. This results
mimic the ones obtained before, but paint a clearer
picture about the performance that each strategy
achieves. As was mentioned earlier, the best per-
formance is achieved by HiMach followed closely by
Flink. The first thing that one can deduce examin-
ing this graph, is that clearly the split access pattern
is less efficient than the broadcast pattern. This was
expected, since reading through small files generally
causes lots of seeks and stresses the underlying file
system, which results in an inefficient data access
pattern.
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Fig. 9

Speedup with each back-end of the water count job.

In addition, as to ascertain the efficiency of the
tested frameworks, in Figure 9 we can see the
speedups of all the different code versions. In this
graph other interesting behavior can be observed.
Both frameworks scale well but as the number of
processors is increased a couple of discrepancies can
be seen as the scaling weakens. Still, we have ob-
tained speedups of up to ∼80× using HiMach and
up to ∼50× using Flink, while keeping code changes
to a minimum. In addition, we can see that with the

split strategy both back-ends have closer speedups.
The performance difference is more significant for

the broadcast access pattern, probably due to the im-
pact of the higher network performance that HiMach
achieves, due to a more efficient use of the network
layer than Flink. This is possible due to the use of
low-level communication patterns available in MPI,
in contrast with just using the InfiniBand IP layer in
Flink.
In order to improve the performance of the split

strategy in both frameworks and probably achieve
better scaling for large amounts of nodes, frames
should be grouped in batches. As a consequence,
each mapper processes more than one frame. This
would allow the system to better use the underlying
I/O layer, while also keeping task overhead lower in
the two back-ends.

V. Future Work

Since several inefficiencies in the current imple-
mentation are believed to be related to the usage
of the Python interpreter from the Java Flink pro-
cesses, it could be interesting to test the ZipPy [19]
python implementation in our system. This Python
3 implementation uses Truffle [20] to generate op-
timized JVM bytecode from Python scripts. This
could certainly improve the efficiency of the analysis
performed using the MDReduce framework.
In addition, it could also be interesting to extend

our study to include a Spark [21] back-end, today
probably the most popular Big Dta analytics frame-
work.
Moreover, to solve one of the main issues with the

split data access pattern, other storage solutions like
HBase [22] could be explored. This column oriented
data store has the potential to avoid the bottleneck
that the plethora of small files in a long trajectory
could present to the MDReduce framework.

VI. Conclusions

Using MDReduce has proven to improve not only
processing times, since it allows users to write almost
sequential code that can then be exploited for par-
allel analysis, but also in terms of programming effi-
ciency. It is clear that using the introduced system,
is minimally more complex than writing sequential
analysis code for straightforward tasks.
The usage of Flink, can yield performance advan-

tages due to incorporated job optimizer, but also
makes programming more complex analysis algo-
rithms possible. It also allow the user to take ad-
vantage of the Hadoop ecosystem, for instance al-
lowing the users to visualize data dynamically using
Zeppelin.
Our initial performance tests have shown that Hi-

Mach, due to its simplicity, is the best option for
running straightforward analysis tasks. However
the analysis we have tested are simple map/reduce
schemes. They did not allow us to probe the capa-
bilities of Flink designed to support more complex
parallelization schemes.
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Resumen— Entre los distintos sistemas de Big
Data, el procesamiento en tiempo real (o streaming)
destaca por su importancia y sus requisitos de alto
rendimiento y mı́nima latencia. Sin embargo, dis-
minuir la latencia de un sistema distribuido acostum-
bra a repercutir directamente en el ancho de banda
(throughput) del sistema.. El escalado horizontal en-
frenta este problema requiriendo mayores costes de
hardware. En ciertos casos de uso en los que el cau-
dal de datos es muy elevado (¿20 Gbps) este coste se
puede disparar debido al gran número de máquinas
necesarias para alcanzar ese rendimiento con las her-
ramientas actuales. Para estos casos el número de
máquinas podŕıa reducirse entre 4 y 100 veces si se
hiciera un uso óptimo de los recursos. En unas prue-
bas preliminares, nuestro motor de Streaming es ca-
paz de alcanzar más de 37 Gbps sostenidos entre dos
o más nodos usando TCP+Ethernet sin perder por
ello la capacidad de escalado horizontal. Este re-
sultado supera con creces los obtenidos mediante las
herramientas actuales contra las que lo hemos com-
parado.

Palabras clave— Big Data, Streaming, Storm, com-
putación distribuida, PCAP

I. Introducción

LA capacidad de cómputo actual se ha incremen-
tado en los últimos años de forma exponencial, lo

que ha permitido la popularización de los diferentes
dispositivos “inteligentes”. Independientemente de
si hablamos de un teléfono móvil, de una lavadora o
de un ordenador convencional, comienza a ser dif́ıcil
imaginarnos a dicho dispositivo desconectado de la
red de redes: Internet. A diario, cada uno de estos
dispositivos genera y consume enormes cantidades de
datos con distintos tipos de información. Estos datos
son muy diversos abarcando desde información es-
tad́ıstica del uso y estado del dispositivo hasta datos
de localización y de distintos tipos de aplicaciones del
usuario, como por ejemplo las redes sociales, cuyos
intercambios de datos pueden consistir desde simples
mensajes de texto hasta v́ıdeos de gran tamaño.
La cantidad de datos producidos a nivel global au-

menta año a año junto al número de dispositivos “in-
teligentes” y la capacidad de cómputo de estos. En
2013 se llegó a superar los 28 TeraBytes por segundo,
mientras que en 2002 apenas se generaba 0,1 [1]. Em-
presas, como Google, Yahoo o Facebook se lucran
con la información que obtienen de sus usuarios, ya
sea para optimizar las búsquedas web, mejorar la
publicidad o simplemente vender la información a
terceros. Ser capaz de procesar y analizar toda la

información que obtienen se ha convertido en algo
prioritario y necesario para casi cualquier empresa
tecnológica, y no solo las anteriormente mencionadas
multinacionales.
El problema de analizar la información no solo

radica en el tamaño en śı de los datos a analizar,
sino en la complejidad del propio análisis. Un claro
ejemplo es el análisis de voz o de imágenes, ya que
ambos requieren de complejas y costosas redes neu-
ronales [2]. Es bajo este contexto donde aparece el
término Big Data para denominar a aquellos prob-
lemas que no pueden ser solventados por herramien-
tas tradicionales en un tiempo razonable [3]. Por
este motivo, los problemas de Big Data deben tratar
varios TeraBytes de datos y ser resueltos de forma
distribuida mediante un conjunto de máquinas.
Al hablar de computación de tipo Big Data,

es común referirse en una arquitectura de tipo
lambda [4]. Este tipo de arquitecturas se compo-
nen, principalmente, de 2 elementos de cómputo
bien diferenciados: Un elemento de procesamiento
en Flujo o Streaming, orientado al cómputo de tar-
eas en tiempo real y con baja latencia, y un elemento
de procesado por Lotes (Batch) offline, orientado a
realizar tareas de cómputo con una elevada comple-
jidad y cuyo resultado puede obtenerse varias ho-
ras, d́ıas, meses o incluso años más tarde de la ob-
tención de los datos. Es posible afirmar que uno de
los más importantes avances en el procesamiento de
datos masivos ha sido la aparición del paradigma de
computación MapReduce, el cual se apoya principal-
mente en la división del problema en tareas y nodos.
Consta de dos tipos de tareas: Map y Reduce. Las
tareas Map, realizan un determinado cómputo sobre
un subconjunto de los datos en uno de los nodos de
cálculo. Posteriormente, los resultados se mezclan y
se comparten entre los nodos, de forma que uno o
más nodos puedan realizar una tarea de Reducción
(Reduce). Esta tarea realiza un cómputo sobre los re-
sultados previos (Por ejemplo, sumar, ordenar, etc),
generando un nuevo resultado. El proceso completo
de MapReduce podŕıa ejecutarse de forma iterativa
si fuera necesario.
El paradigma MapReduce fue inicialmente desar-

rollado por Google junto con su sistema de almace-
namiento distribuido GFS 1[5]. Por otro lado Ya-

1Google File System
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hoo y la fundación Apache se encargaron de desar-
rollar de forma paralela el proyecto Apache Hadoop,
la versión de código abierto del paradigma de pro-
gramación MapReduce (Conocido actualmente como
Yarn) [6]. y el sistema de almacenamiento dis-
tribuido HDFS 2[7]. Ambas organizaciones a su
vez han desarrollado la otra pieza fundamental que
compone cualquier arquitectura Lambda, la pieza de
procesamiento en tiempo real (o Streaming): Apache
Storm [8].

No obstante, un sistema Big Data no se queda solo
en la arquitectura de cómputo Lambda, sino que se
extiende a un gran número de aplicaciones que uti-
lizan por debajo estas herramientas básicas [9]. Un
sistema Big Data completo está construido por difer-
entes capas, que abarcan desde el proceso de cap-
tura de la información, pasando por la anteriormente
mencionada capa de proceso, hasta llegar al almace-
namiento y representación de los datos (ver figura 1).
A todas y cada una de estas capas que conforman un
sistema Big Data se les suele denominar ecosistema.
(muchas veces conocido como el ecosistema Hadoop).

Fig. 1. Sistema t́ıpico Big Data

En este trabajo nos hemos centrado en desarrol-
lar un nuevo motor de streaming con el objetivo
de solventar la problemática del análisis distribuido
de redes en tiempo real. Hemos intentado abordar
este problema en trabajos anteriores [10] utilizando
Hadoop y MapReduce. No obstante, procesar los
datos con Hadoop puede conllevar una latencia de
horas, lo que impide su uso en tiempo real. Por
otro lado, tal y como se verá a lo largo de este tra-
bajo, Storm no cumple los requerimientos de ancho
de banda necesarios para llevar a cabo este tipo de
análisis a alta velocidad (� 20 Gbps).

En la siguiente sección motivamos la creación de
nuestro nuevo motor de streaming, aśı como un estu-
dio del estado del arte de las diferentes herramientas
actuales y su funcionamiento. En la sección III, en-
tramos en el funcionamiento interno de la API, para
entender su alcance, potencial y limitaciones. En
la sección IV se muestran las diferentes pruebas real-
izadas y los resultados obtenidos, comparándolos con
el estado del arte expuesto en las secciones previas.
Finalmente, en la sección V se concluye este art́ıculo
y se presentan las diferentes ĺıneas de mejora, desar-
rollo e investigación futuras.

2Hadoop Distributed File System

II. Motivación

Este trabajo está motivado por la necesidad de
procesar en tiempo real flujos de datos que alcanzan
de manera sostenida velocidades de hasta 40+ Gbps.
Existen diversos problemas que cumplen con estas
caracteŕısticas, por lo que en este trabajo nos hemos
enfocado en plantear un sistema que (al menos) sea
capaz de resolver dos de ellos: El análisis de datos de
red y el análisis de Logs producidos por decenas de
miles de dispositivos del IoT 3. Para afrontar proble-
mas de tal magnitud y complejidad en tiempo real es
necesario recurrir a los sistemas de Big Data, o más
concretamente a los motores de procesamiento en
Streaming. Los más conocidos son Apache Storm [8],
Apache Spark Streaming [11], Apache Flink [12] y
Apache S4 [13]. Tras evaluar dichos motores, de-
cidimos implementar uno propio, ya que ninguno era
capaz de superar los 5 Gbps entre dos nodos conecta-
dos con una interfaz de 40 Gbps. Para conseguir que
alguno de los motores existentes alcance ese ancho de
banda al procesar y transmitir datos, seŕıa necesario
utilizar entre 8 y 10 nodos como mı́nimo. En los
apartados siguientes analizamos el estado del arte
de los sistemas Big Data y cómo han solventado los
distintos problemas de rendimiento y conectividad.
A continuación, analizamos la arquitectura e imple-
mentación de los diferentes sistemas de Streaming
y enumeramos los motivos que finalmente nos han
llevado a realizar nuestra propia implementación.

A. Estado del Arte

Los sistemas de Big Data han estado orienta-
dos desde sus inicios a la escalabilidad horizon-
tal. No obstante, las implementaciones actuales de-
scuidan frecuentemente el escalado vertical, o dicho
de otra forma, la explotación de todos los recursos
disponibles en la máquina anfitriona. Uno de los
principales problemas relacionados con la eficiencia
del uso de los recursos se encuentra relacionado con
el lenguaje de programación utilizado: Java. Este
lenguaje aporta uno de los pilares más fuertes de
las herramientas de Big Data: una gran portabili-
dad de la cual no disponen otros lenguajes compi-
lados y que permite ejecutar estos sistemas en dis-
tintas plataformas. No obstante, esta última cuali-
dad del lenguaje hace que la aplicación deba ejecu-
tarse en un entorno virtualizado llamado JVM 4. Con
los parámetros adecuados, la JVM es capaz de opti-
mizar en tiempo de ejecución lo suficiente como para
igualarse en rendimiento a un programa compilado
y, en raras ocasiones, incluso batirlo. Por otro lado,
para que la JVM pueda hacer esto, el programador
debe tener una elevada experiencia y tener muy pre-
sente como la JVM va a interpretar y ejecutar el
código, cosa que rara vez ocurre.
Esta dificultad añadida al lenguaje, junto con otras

limitaciones que examinaremos más adelante, causan
que hayan surgido multitud de “parches” escritos en
diferentes lenguajes de bajo nivel para optimizar los

3Internet of Things
4Java Virtual Machine
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diferentes componentes de los ecosistemas Big Data,
aśı como aplicaciones completamente nuevas. Este
tipo de parches aparecen en todas las capas que
conforman un sistema Big Data, desde el almace-
namiento hasta las bases de datos distribuidas que
hacen uso de las capas subyacentes. Dado que el al-
macenamiento es una de las partes fundamentales,
es la primera funcionalidad que los investigadores
han analizado, comparado e intentado mejorar [14].
Los cambios propuestos a las diferentes herramientas
abarcan desde implementaciones espećıficas de las
funciones de comunicación [15], pasando por cómo se
realiza la distribución de los datos almacenados [16],
[17], hasta la realización de nuevas aplicaciones desde
cero [18].

La velocidad de la comunicación entre los difer-
entes nodos es un factor cŕıtico en cualquier apli-
cación distribuida, siendo de especial importancia en
los motores de procesamiento en Streaming y en las
bases de datos. HBASE, como ejemplo de base de
datos distribuida y bien conocida, hace uso por de-
fecto de la capa TCP/IP de red proporcionada por
Java. No obstante, no es capaz de exprimir el ancho
de banda y las latencias que ofrece una red infini-
band. Por este motivo, se realizó un esfuerzo para
hacer HBASE compatible con RDMA [19]. Otra
base de datos distribuida muy conocida es Cassan-
dra [20]. A pesar de ser capaz de procesar grandes
cantidades de datos, el número de nodos para re-
alizarlo puede resultar elevado dado que Cassandra
no es muy eficiente ni en el uso de recursos ni en
el tratamiento de las comunicaciones. Debido a ello
nació el proyecto Scylla [18]. A pesar de que Scylla
es completamente compatible con Cassandra, ha sido
desarrollada partiendo desde cero en un lenguaje de
bajo nivel (c/c++) y centrándose en obtener un gran
ancho de banda y una latencia mı́nima en las conex-
iones entre nodos. Para lograrlo, los desarrolladores
implementaron su propia pila TCP/IP utilizando In-
tel DPDK. Los resultados muestran que Scylla es-
cribe y lee hasta 22 veces más entradas en la base de
datos que la implementación original en Java [21].

B. Topoloǵıas y procesamiento de flujos

El problema del lenguaje lo podemos observar
en las diferentes herramientas o aplicaciones de los
ecosistemas de Big Data. No obstante, la im-
plementación y la arquitectura de estos sistemas
también puede afectar al rendimiento debido a al-
gunas decisiones de diseño. Para detectar dichas in-
eficiencias, es necesario entender en profundidad el
funcionamiento de un motor de Streaming.

Como todo componente de un sistema Big Data,
un motor de Streaming parte de una problemática
concreta a resolver. Este tipo de problemas comien-
zan con una fuente de datos constante y terminan con
la necesidad de obtener algún tipo de resultado de los
mismos en tiempo real. El significado de tiempo real
puede variar en función del problema concreto a re-
solver, donde el tiempo que pasa desde la recepción
de los datos hasta la salida de los resultados (laten-

cia) puede variar desde unos pocos milisegundos o
microsegundos o hasta los 5 o 10 minutos.
Cada problema, a su vez, tiene su propio método

de resolución aśı como sus propios métodos de par-
ticionado. La forma en la que se mueve el flujo
de datos entre los distintos nodos y se resuelven
cada uno de los subproblemas está definido en una
topoloǵıa. Una topoloǵıa está compuesta fundamen-
talmente por: Los nodos de cómputo, qué apli-
caciones se ejecutarán y cual es su interconexión.
Existen dos tipos de aplicaciones fundamentales a
desplegar en los nodos: Emisores y Trabajadores.
Las aplicaciones emisoras obtienen datos de distin-
tos oŕıgenes, ya sea de un fichero, de la red, o
de otra aplicación destinada para ello (Por ejemplo
Kafka [22]) y la distribuyen a los trabajadores que
hayan sido definidos por la la topoloǵıa. Los traba-
jadores, por otro lado, reciben datos, hacen algún
tipo de proceso sobre ellos y, de forma opcional,
pueden emitir datos a otros nodos (ya sean los mis-
mos datos, resultados, o una combinación de estos).
No existe, a priori, ninguna restricción de cuántos
trabajadores pueden instanciarse o de la diversidad
u homogeneidad de los mismos. En la figura 2 se
muestra una topoloǵıa de ejemplo.

Fig. 2. Arquitectura para el procesamiento en Streaming

Cuando una topoloǵıa define múltiples destinos
para un nodo, este debe decidir a cuál enviar qué
tipo de dato. En este punto, la definición de flujo
(o Stream) en el sistema tiene cierta importancia.
Un flujo de datos está compuesto por tuplas “clave,
valor”, en las que ambos campos suelen ser (aunque
no obligatoriamente) cadenas de texto (Strings). De
este modo, un flujo de datos se puede definir como un
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conjunto de datos que comparten la misma “clave”.
Dicha clave puede ser utilizada para decidir a qué
nodo y/o trabajador debe enviarse una determinada
tupla. No obstante, existen otros métodos de encam-
inamiento de los datos que no dependen de la clave
de la tupla (como el RoundRobin) y pueden ser uti-
lizados para agilizar este proceso.
El punto más débil, y a su vez el más fuerte, es que

este tipo de motores son capaces de enviar cualquier
tipo de dato, ya sea un objeto, una cadena de texto
o un array de bytes. Dado que fundamentalmente se
trabaja con objetos o cadenas de texto, dichos ele-
mentos deben ser serializados y deserializados para
poder ser transmitidos por la red, lo que supone un
cómputo no despreciable para la JVM. Además, en
ambos casos la JVM reserva memoria interna en el
proceso, que hasta la siguiente llamada al recolector
de basura no será liberada o reutilizada. Esta inefi-
ciencia resulta especialmente perjudicial en el uso de
cadenas de texto, dado que es la forma más habit-
ual de transmitir información en estos motores. Las
cadenas de texto (String) en Java tienen el incon-
veniente de ser inmutables, por lo que no es posible
sobreescribir su memoria. Esta ineficiencia se ha sol-
ventado en Java mediante el uso de clases auxiliares
como StringBuilder, las cuales, por otro lado, no son
utilizadas por los motores actuales.
El último punto a tener en cuenta es la interop-

erabilidad entre lenguajes. Si una empresa o enti-
dad tiene una determinada aplicación creada, evitará
a toda costa utilizar una solución que requiera ree-
scribirla. Por ello, los sistemas de Big Data tienden
a ser compatibles entre lenguajes. No obstante, en
el caso de algunos de estos sistemas, como Storm,
esta implementación es muy ineficiente. Dado que
estos sistemas están enmarcados en el uso de Java,
los distintos lenguajes de la JVM pueden explotar
“al máximo” las capacidades del motor de streaming
en concreto. No obstante, la interoperabilidad con
otros lenguajes como python o ruby suponen la seri-
alización de los datos en formato JSON. Aunque este
tipo de serialización es muy versátil y ofrece com-
patibilidad con distintas plataformas y lenguajes,
degrada enormemente el rendimiento y desaprovecha
en gran medida el ancho de banda de los enlaces.

C. Resumen

Tras analizar las diferentes implementaciones de
los sistemas de procesamiento de flujos actuales,
hemos detectado los siguientes puntos débiles, en los
cuales nos apoyamos para tomar la decisión de crear
un sistema nuevo:

• Comunicación: La comunicación, como piedra
angular de cualquier sistema de procesamiento
en streaming es imprescindible. Una buena im-
plementación permitiŕıa maximizar los anchos
de banda de entrada o salida, permitiendo al-
canzar más de 30 Gbps y reducir latencias.

• Lenguaje de programación y portabilidad:
El lenguaje que un sistema de Big Data util-
ice debe ser tanto eficiente como interoperable.

Ambas cualidades pueden conseguirse partiendo
de lenguajes como C/C++ y construyendo en-
voltorios eficientes en otros lenguajes. Uno de
los objetivos a lograr es permitir que aplica-
ciones ya realizadas para otros motores puedan
ejecutarse en el propuesto sin necesidad de re-
alizar ningún cambio en el código.

• Serialización y tipos de datos: Creemos que
el programador debe ser consciente del sobre-
coste de serializar diferentes objetos y estruc-
turas. Por ello, un buen sistema de big data,
además de proporcionar esta funcionalidad de
forma eficiente, debe permitir al programador
la capacidad de explotar la comunicación a bajo
nivel, es decir, utilizar arrays de bytes.

III. Arquitectura

Construir un motor completo de Streaming que
implemente todas y cada una de las funcionalidades
que los otros motores soportan actualmente supone,
además de un esfuerzo titánico, un tiempo de desar-
rollo extremadamente elevado. Por este motivo, en
este trabajo hemos desarrollar una implementación
inicial, centrándonos en las caracteŕısticas que con-
sideramos que permitirán ejecutar la mayoŕıa de apli-
caciones (o casos de uso) sin echar de menos ninguna
funcionalidad. Un ejemplo de funcionalidad que no
hemos implementado en esta primera versión es la
fiabilidad en la entrega de mensajes. Aunque a
primera vista puede parecer una parte fundamental
y esencial de estos sistemas, es comúnmente desac-
tivada para mejorar el rendimiento de la aplicación
final. La necesidad o no de esta funcionalidad vaŕıa
en función del problema a resolver. Si nos fijamos en
los casos de uso más t́ıpicos, como el análisis de twit-
ter o procesamiento de logs, el gran volumen de datos
a tratar disminuye la probabilidad de que perder una
ráfaga de mensajes suponga un cambio relevante en
el resultado o análisis final. No obstante, dado que es
una funcionalidad importante para ciertos casos de
uso, tenemos planeado añadirla en futuras versiones.

Para implementar esta versión inicial hemos deci-
dido dividir HPSEngine en dos elementos indepen-
dientes: El Distribuidor o Coordinador, encargado
de repartir las tareas y gestionar las tareas entre los
diferentes nodos, y las Unidades de proceso (UP), en-
cargadas de realizar una tarea concreta a partir de
uno o más flujos de datos. (Ver Figura 3)

A. Distribuidor

Una parte esencial de cualquier sistema distribuido
es la capacidad de gestión y coordinación de los difer-
entes elementos que componen al sistema, para lo-
grarlo, hemos desarrollado un módulo de control lla-
mado “Distribuidor”, encargado de repartir y ejecu-
tar las tareas UP entre los distintos nodos.

Para lanzar una aplicación utilizando el Dis-
tribuidor, es necesario describir en un fichero en texto
plano la topoloǵıa del sistema (Ver figura 4). Cada
UP está definida por un par de ĺıneas, en las cuales
figura un identificador único de la misma, el nom-
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Fig. 3. Arquitectura del sistema propuesto

bre de la aplicación que se ejecutará y otros datos
opcionales como la afinidad del proceso o si la co-
municación utilizará SSL o no. La segunda ĺınea de
la definición, describe la comunicación de salida que
tendrá el UP utilizando expresiones-S [23]. Estas
expresiones están formadas por una serie de oper-
adores que pueden enlazarse entre śı y terminan con
los identificadores del destino al que se mandará el
mensaje. A cada elemento después de un operador
le llamamos “destino” independientemente de si es
un nodo u otra regla recursiva. De este modo se
pueden definir reglas complejas. Por ejemplo, sigu-
iendo la regla de la figura 4, los mensajes de categoŕıa
1 se “duplicarán” a los nodos 2 y 3. También se le
aplicará de forma recursiva la regla RR, de modo
que se env́ıen de forma alterna a los nodos 1 y 4. Los
posibles operadores para utilizar en la definición de
la comunicación son:

1 ProgramaEjemplo 192 . 168 . 1 . 1 03 0 x3f SSL
(Cat ( 1 . (DUP 2 3 (RR 1 4) ) ) ( 2 . (RR 2

3 4) ) ( 3 . (HASH 2 3 4) ) )

Fig. 4. Ejemplo de configuración de un nodo

• DUP: En caso de que una lista no tenga oper-
ador, se utiliza DUP como operador por defecto.
Este operador es la abreviación de duplicar, por
lo que cada mensaje se enviará por duplicado a
todos y cada uno de los destinos a continuación
del operador

• RR: El operador RR es acrónimo de Round
Robin. Este operador enviará el mensaje a uno
de los destinos especificados a continuación uti-
lizando el algoritmo de Round Robin.

• CAT: El operador CAT es la abreviación de
Categoŕıa. Al especificar este operador, es nece-
sario que el programa emisor asocie a cada men-
saje una categoŕıa numérica. Dicho operador va
seguido de una serie de listas asociadas a cada

categoŕıa que indican a qué destino se enviará el
mensaje.

• HASH: El operador Hash está destinado a
poder repartir los mensajes de forma uniforme
entre los diferentes destinos. Dado que la nat-
uraleza de los datos puede ser muy variable, es
el programador usuario del motor el que debe
aplicar una función hash sobre los datos e in-
formar a la libreŕıa al enviar un mensaje. Al
hash resultante se le aplica un módulo sobre
el número de elementos de la lista a contin-
uación del operador, de forma que se asegure
que siempre el mismo destino reciba la misma
información.

Tras leer la configuración, el Distribuidor copia las
aplicaciones a los nodos mediante comandos RSYNC y
las ejecuta, indicando mediante variables de entorno
la dirección IP y el puerto del Distribuidor. Cuando
una Unidad de Proceso inicia su ejecución, utiliza
las variables de entorno para conectarse con el Dis-
tribuidor. Gracias a esta conexión permanente, es
posible monitorizar el estado de las diferentes UPs
de forma individual. Esto permite al distribuidor re-
lanzar un proceso en caso de que haya finalizado de
forma no esperada

B. Unidad de Proceso (UP)

Una UP es un programa externo a la libreŕıa que
hace uso de la API de comunicación de esta. Es-
tos programas se encuentran ya compilados y em-
paquetados en la carpeta desde la que se lanza el
sistema completo. El usuario programador tiene la
obligación de llamar a una función de inicio que será
la que, utilizando las variables de entorno, se conec-
tará al Distribuidor y descargará la descripción del
enrutado. Dado que una de las caracteŕısticas fun-
damentales del sistema es la alta velocidad, si las re-
glas de enrutado tuviesen que interpretarse con cada
mensaje el ancho de banda se degradaŕıa enorme-
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mente. Para ello, estas reglas son interpretadas una
única vez, generando como salida un fichero temporal
en código C. Dicho código es compilado y enlazado
en tiempo de ejecución, lo que no solo permite un
rendimiento óptimo en el enrutado de cada mensaje,
sino que a su vez permite cambiar el código de en-
rutado sin tener que relanzar la aplicación.

La API de comunicación con el usuario es simple y
directa, proporcionando las funciones t́ıpicas de en-
viar y recibir. Dichas funciones también necesitan
(para leer o escribir) un puntero a una estructura de
configuración. En ella figuran datos del mensaje a
enviar como la longitud en bytes, el tipo de mensaje
a enviar (Un entero, un array, una cadena de texto,
etc), la categoŕıa o el hash asociado al mensaje. Casi
todas las funcionalidades de esta API están encapsu-
ladas en código Java para que un programa en este
lenguaje pueda usarlas. Con el fin de realizar com-
parativas justas, hemos encapsulado la libreŕıa para
que simule el comportamiento de Apache Storm, de
forma que exactamente el mismo test pueda ejecu-
tarse en ambas plataformas sin cambiar ni una ĺınea
de código. Dicha encapsulación presentó desaf́ıos de
diseño importantes, ya que Storm trabaja principal-
mente con Strings y, dado que las cadenas de texto
son inmutables en la JVM, la memoria de cada men-
saje es reservada y liberada constantemente. Para
enfrentarnos a este desaf́ıo, realizamos una imple-
mentación básica con reservas de memoria y otra que
accede directamente a la memoria de la JVM sobree-
scribiendo ilegalmente las cadenas de texto previa-
mente reservadas. Aunque los resultados de estas
pruebas motivan la realización del Hack (Como se
comenta en la sección de resultados), el uso de este
solamente puede hacerse en entornos muy controla-
dos en los que siempre se transmiten mensajes de
tamaños parecidos o iguales, ya que de lo contrario
existe el riesgo de acceder a memoria no reservada y
que el programa termine de forma inesperada.

B.1 Libreŕıa de red aśıncrona

Para uso interno del sistema, hemos desarrollado
nuestra propia libreŕıa de comunicación aśıncrona,
capaz de mandar información a velocidades de hasta
37 Gbps. Este ancho de banda se ha conseguido a
cambio de aumentar ligeramente la latencia, ya que
en nuestros casos de uso no supone un factor limi-
tante.

Esta libreŕıa expone una API que permite mandar
y recibir mensajes de forma bloqueante (śıncrona)
o no bloqueante (aśıncrona) además de establecer
conexiones TLS de forma transparente. En la ex-
plicación a continuación se usarán los términos HP-
Sockets para referirse a los sockets expuestos por esta
libreŕıa y BSDSockets para referirse a los sockets del
sistema operativo.

La alta velocidad de esta libreŕıa se consigue
abriendo un nuevo hilo de comunicación que usa
BSDSockets TCP. Este hilo comparte datos con el
programa principal usando un doble buffer almace-
nado en memoria compartida. Para evitar copias de

memoria innecesarias el hilo env́ıa o recibe directa-
mente en estos buffers mediante las funciones send

y recv de la api BSD de sockets. Cada uno de es-
tos buffers tiene un tamaño de 512 KB que hemos
elegido tras realizar pruebas experimentales y com-
probar que es el que ofrece mejor rendimiento. El ac-
ceso a la memoria compartida se controla mediante
spinlocks, que ofrecen un mayor rendimiento que los
semáforos convencionales.

El uso de esta libreŕıa es transparente al usuario,
ya que en ningún momento accede a ella de forma di-
recta, no obstante un programa que use esta libreŕıa
deberá crear un HPSocket de lectura o escritura. El
HPSocket se encarga de preparar el doble buffer com-
partido y lanzar un hilo de comunicación el cual uti-
lizará un BSDSocket para comunicarse con el mundo
exterior. A la hora de enviar datos el HPSocket al-
macena en un buffer hasta que se llena, momento en
el que se libera su spinlock permitiendo al hilo de co-
municación que env́ıe los datos por el BSDSocket. Si
el hilo se encuentra bloqueado enviando el buffer an-
terior, el programa tendrá que esperar hasta que este
quede libre para poder continuar la copia de datos.
La recepción funciona de forma similar. En este caso
el hilo esperará a recibir datos de un BSDSocket para
llenar los buffers circulares. Por otro lado, cuando el
HPSocket necesite hacer una lectura acudirá al buffer
circular. En caso de que los buffers no contengan su-
ficientes bytes para realizar la lectura, el HPSocket
tendrá que esperar a que uno de los buffers circulares
se llene para continuar. La libreŕıa permite tanto en-
viar como recibir mensajes de mayor tamaño que el
que tiene el doble buffer. En este caso el HPSocket
y el hilo se irán alternando leyendo y escribiendo del
doble buffer hasta que se complete la operación.

IV. Resultados

A la hora de evaluar nuestro sistema es necesario
tener en cuenta las soluciones ya existentes en el es-
tado del arte, ya que queremos comprobar que las
mejoras obtenidas sean lo suficientemente sustan-
ciales para compensar la reducción de funcionalidad
respecto a los otros sistemas.

Estas pruebas han sido realizadas en un entorno
de alto rendimiento compuesto por tres servidores.
Dos de ellos, conectados mediante un switch Eth-
ernet a 40 Gbps. El tercer nodo, se encontraba
conectado por una interfaz de 1 Gbps y fue usado
como Coordinador del cluster. Todos los servidores
de proceso son Intel Xeon de doble socket. Los dos
nodos de cómputo utilizan un Intel Xeon CPU E5-
2620 v3 @ 2.40GHz con 64 GB de memoria RAM,
mientras que el tercero y coordinador tiene un Intel
Xeon E5-1650 v3 @ 3.50GHz con 32 GB de memoria.
En ningún caso se utilizó ningún driver espećıfico de
alto rendimiento, siempre la versión original del fab-
ricante distribuida por el Sistema Operativo: Cen-
tos 7. Las aplicaciones realizadas, en todos y cada
uno de los casos probados, han intentado tener el
mı́nimo coste computacional posible, de forma que
todas las aplicaciones se enfoquen en la transmisión y
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recepción de mensajes preformados en memoria, uti-
lizando una única instancia de emisión y una única
instancia de recepción. El trabajo de cada nodo con-
siste únicamente en mandar o recibir el mensaje e
imprimir estad́ısticas de ancho de banda cada cierto
número de mensajes.

En primer lugar hemos evaluado el rendimiento
de los sistemas existentes para compararlos entre
ellos. Como se puede ver en la Figura 5, hemos
comprobado que Storm (versión 0.10) ofrece mayor
rendimiento para mensajes de tamaño medio pero
Spark Streaming parece comportarse mejor cuando
los mensajes son pequeños, lo cual parece razonable,
ya que Spark Streaming utiliza micro-batches, es de-
cir, agrupa mensajes. No pudimos hacer la prueba
con mensajes muy grandes utilizando Storm (May-
ores a unos pocos KiloBytes), ya que se quedaba sin
memoria antes de terminar la ejecución, a pesar de
permitirle reservar más de 12 GB por instancia. La
figura también muestra el rendimiento de la libreŕıa
de comunicación 0Mq. Esta libreŕıa fue utilizada
como base para el diseño de las comunicaciones de
Apache Storm. Se observa que la libreŕıa obtiene un
rendimiento muy elevado cuando trabaja con redes
infiniband a 10 Gbps 5, rendimiento que no se al-
canza al utilizar una tarjeta de Ethernet de 40 Gbps.

Rendimiento en el estado del Arte
0Mq-ib 0Mq-E40g Storm Spark Flink
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Fig. 5. Rendimiento de las diferentes soluciones del estado
del arte

Tal y como se ha comentado anteriormente, nues-
tra API puede usarse como capa de comunicación en-
tre otros lenguajes y sistemas de más alto nivel, por
lo que resulta interesante comprobar la penalización
de rendimiento que puede darse. En la Figura 6
podemos ver el ancho de banda conseguido por HPSE
básico y los distintos usos de la API desde Java.
Al usar mensajes pequeños en Java y en la micro-
api de Storm el sobrecoste de la JVM es muy el-
evado y se reduce enormemente el rendimiento del
sistema. Por otro lado, al utilizar mensajes más
grandes, el número de veces que se debe realizar lla-

5Los datos de esa prueba fueron obtenidos desde http://
zeromq.org/area:results

madas a funciones se reduce y con ello la diferencia
entre la versión completamente nativa y la de Java
es prácticamente indistinguible. Estas pruebas de-
muestran el impacto causado por la inmutabilidad
de las cadenas de texto al comparar las dos versiones
de la micro-api de Storm sobre HPSE. Aunque la
versión con hack permite exprimir de forma efectiva
el rendimiento, no es posible utilizar esa versión de
forma estable con mensajes de tamaño variable.

Rendimiento de HPSE
C Java Storm Api+Hack Storm Api

64 131 1024 4096 1048576
0

10

20

30

Tamaño del Mensaje

G
bp

s

Fig. 6. Rendimiento de las diferentes implementaciones de
HPSE

Por último, comparamos nuestro sistema con
Storm ya que, según las pruebas que mostramos en
la figura 7, es el sistema de procesamiento en Stream-
ing con mejor uso del ancho de banda. En esta
figura se muestran algunos de los resultados com-
binados de los dos gráficos anteriores. Podemos ob-
servar que el ancho de banda aprovechado en la im-
plementación puramente nativa (C) es mucho mayor
que el de Storm. Resulta más interesante comparar
la versión estándar de Storm con la versión que fun-
ciona sobre nuestra API. Podemos comprobar que la
versión modificada es más rápida en todos los casos,
obteniéndose las mayores mejoras de rendimiento
cuando los mensajes son más pequeños. No obstante,
nuestra implementación utiliza 2 threads por instan-
cia, mientras que la implementación de storm utiliza
todos los cores de la máquina por instancia hasta
casi el 100%. Por lo tanto, en una máquina con
menos cores o habiendo instanciado más veces nues-
tra micro-api de recepción, la diferencia entre ambas
soluciones habŕıa sido mucho mayor.

V. Conclusiones y trabajo futuro

En este trabajo hemos introducido un nuevo mo-
tor de procesamiento distribuido de alto rendimiento,
capaz de procesar datos más rápido que otras solu-
ciones existentes e incluso mejorar el rendimiento de
algunas de ellas. Nuestras pruebas han demostrado
que cumplimos los objetivos de rendimiento prop-
uestos al inicio de este trabajo.
Consideramos que nuestra solución ayuda a

afrontar el cada vez mayor volumen de datos que
deben ser procesados por aplicaciones de big data,
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Comparativa HPSE
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Fig. 7. Rendimiento de las diferentes soluciones del estado
del arte

ofreciendo una API flexible que puede ser usada para
solucionar los problemas presentes o futuros. Al
mismo tiempo, esta API hace un uso eficiente de los
recursos que permite reducir los costes del análisis
de datos ya que aprovecha las máquinas escalando
vertical y horizontalmente al mismo tiempo.

Este sistema nos servirá como base para desar-
rollar otras herramientas de procesado y análisis de
datos, centrándonos en el análisis de datos de red y
de logs de aplicación. También nos ayudará a acel-
erar sistemas existentes basados en tecnoloǵıas como
Storm.

Como trabajo futuro planeamos centrarnos en tres
mejoras distintas. La primera consiste en mejorar
aún más la comunicación entre las unidades de pro-
ceso que se ejecuten en el mismo nodo. Para ello
añadiremos la capacidad de elegir entre usar memo-
ria compartida o sockets. La segunda mejora con-
siste en la implementación de un subsistema capaz
de asegurar que los mensajes entre dos nodos sean
procesados en algún momento, independientemente
de si existe algún tipo de error o no. En la tercera
mejora, queremos que nuestro sistema sea capaz de
reconfigurar de forma dinámica las topoloǵıas para
aprovechar al máximo el rendimiento de cada equipo
que forme parte del cluster, de forma que el número
de instancias de una determinada aplicación vaŕıe
en función de la carga que esté soportando. Esto
tendrá el beneficio añadido de simplificar la configu-
ración, ya que no será necesario indicar en qué nodo
espećıfico deberá ejecutarse cada instancia de una
unidad de proceso.
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Cloudification of a Legacy Hydrological
Simulator using Apache Spark

Silvina Cáıno-Lores1 Andrei Lapin2 Peter Kropf3 and Jesús Carretero4

Abstract— Hydrologists usually rely on complex
multiphysics systems and data collected from geo-
graphically distributed sensors in order to obtain
good quality predictions and analysis of how wa-
ter moves through the environment. Nowadays, the
computational resources needed to run such complex
simulations, and the increasing size of datasets related
to the models, have arisen interest towards distribut-
ed infrastructures like clouds. This paper presents the
results of applying a cloudification methodology to
a legacy hydrological simulator (HydroGeoSphere),
wrapped with an ensemble Kalman filter. This work
describes how the methodology was applied, the parti-
cularities of its implementation and configuration for
the Apache Spark iterative map-reduce platform, and
the results of an evaluation in a commodity cluster
against an MPI implementation of the simulator.

Keywords—Cloud Computing, Cloudification, Apa-
che Spark, Hydrology, HydroGeoSphere, ensemble
Kalman filter.

I. Introduction

HAVING good quality predictions of the behavior
of hydrological systems is a key aspect for water

resource management. Such systems are highly he-
terogeneous in terms of physical characteristics and
parameters, relying on complex multiscale non-linear
processes and matrix operations. These models can
often benefit from their interoperation with models
from other domains, yielding massively complex mul-
tiphysics simulations. Furthermore, their input da-
ta typically comes from several geographically dis-
tributed sensors, which may provide a huge amount
of data that has to be efficiently integrated, proces-
sed, and visualized. Considering that it is sometimes
necessary to meet severe time constraints due to the
need for behaviour-related forecasts or reliable sta-
tus reports for emergency management, being able
to tackle such complex computations fast becomes
critical.

Hydrologists have found in high-performance
computing (HPC) and high-throughput computing
(HTC) two key tools to meet such specific require-
ments. In particular, HPC parallelization techniques
on multicore systems, and grid-like HTC technologies
have increased the scale, size and complexity of the
addressable problems in this domain. Nevertheless,
the ever-increasing datasets related to the models
have shifted the interest towards more data-intensive
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2Computer Science Department, University of Neuchâtel, e-
mail: andrei.lapin@unine.ch

3Computer Science Department, University of Neuchâtel, e-
mail: peter.kropf@unine.ch

4Computer Science and Engineering Department, University
Carlos III of Madrid, e-mail: jesus.carretero@uc3m.es

infrastructures like compute clouds. Cloud Comput-
ing constitutes a paradigm in which flexibility and
elasticity are key, since they allow to tailor the re-
source pool on-demand to reach a satisfactory cost-
performance trade-off. Moreover, it holds further ad-
vantages for end-users, like ease of management and
access to the platform.

In a previous work we introduced the architecture
of a cloud-based system for environmental monitor-
ing and simulation [1]. This paper is a follow-up work
in which we aim to analyze the performance of the co-
re simulator after applying a cloudification method-
ology for scientific simulators, specifically designed
to maximize resource efficiency and performance in
cloud infrastructures [2], [3]. The simulator workflow
wraps two third-party hydrological kernel applica-
tions –GROK and HydroGeoSphere (HGS) [4]– as
an ensemble Kalman filter (EnKF) [5], [6], which was
implemented in Apache Spark 1, in addition to the
resulting map-reduce jobs that resulted from the ap-
plication of the methodology.

The rest of the paper is organized in the following
way: Section II discusses relevant works related to
the field; Section III depicts the target simulator and
our motivation for the cloudification procedure; Sec-
tion IV presents the current approach to cloudify the
simulator; Section V provides a performance com-
parison and scalability assessment of the cloudified
version of the simulator against the original MPI im-
plementation of the EnKF, on a commodity cluster;
finally, Section VI provides key ideas and insight on
future works.

II. Related Works

Hydrologic modeling requires handling a wide
range of large scale non-linear processes and matrix
operations. The inherent computational complexity
of these tasks have lead scientist to implement pa-
rallel versions of these models in the form of tai-
lored simulators for multi-core environments. Kee-
ping this platform in mind, Cheng et al. [7] propo-
se a development toolkit for watershed simulations
based on MPI. The abstractions proposed in that
work allowed to hide the complexity of the MPI pri-
mitives from the end-user, while supporting domain
partitioning, workload balancing and memory sca-
ling across the cores. Another approach is found in
the work of Hwang et al. [8], who proposed a ver-
sion of the simulator we are tackling in this work,
HGS, reworked to include parallelization techniques

1The Apache Spark project is available at
http://spark.apache.org/
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Fig. 1.Architecture of the real-time environmental monitoring
and hydrological modelling system depicted in [1].

like OpenMP [9]. This allowed the execution of the
simulator in a shared memory platform, thus redu-
cing the execution time for matrix processing. We
can also find applications of OpenMP in other simu-
lators such as the Soil and Water Assessment Tool
(SWAT) [10]. Nevertheless, the scientific community
found the need for further improvements in compu-
tational power to handle larger and more complex
scenarios. This lead to the application of cluster and
grid computing to the hydrology domain. For instan-
ce, we find cluster-oriented [11] and grid-oriented [12]
MPI-based watershed models, complex multiphysics
and multiscale problems solved in grids [13], and MPI
legacy applications virtualized for grid environments
[14].
But not only the computational complexity played

a key role in this trend that aims to distribute hydro-
logical applications. In geospatial fields like hydro-
climatology, as well as hydrology, due to the amount
of data that is constantly coming from numerous
sensing devices, it is not feasible to store all the data
in a single place. Lack of standardization and sin-
gle data formatting specification make the situation
even worse. Given the quantity and variety of da-
ta that feeds these models, faster processing of such
volumes is key to conduct forecasts in a timely man-
ner. In this context, the amount of data to exploit
and the modeling requirements yield more and more
computing and storage resources.
Considering that interacting efficiently with com-

puting grids is costly in economic terms, and com-
plex with respect to development and management,
recent works have considered clouds as alternatives
to traditional grids. The main advantages of clouds
for this matter are the flexibility and elasticity in
the resource selection, its ease of access, and its cost-
performance ratio. Studies have shown the feasibility
of running cloud-based frameworks for multiscale da-
ta analysis [15], [16], with complexities comparable to
the hydrology domain. These works have shown that
data and tool integration are easier for end-users in
these environments, while performance and storage

capability remain comparable to grids.

Other works approached the benefits of Cloud
Computing from a hybrid perspective, integrating
data and computing infrastructures from grids and
with external cloud providers like Amazon Elastic
Compute Cloud (EC2) [17]. This work is particu-
larly relevant, as it shows the suitability of clouds
for a wide range of hydrological problems, covering
both computationally intensive (traditional HPC),
and multiple scenario applications (many-task com-
puting (MTC)). In the hydrology domain, we can
also find HydroCloud [18], a cloud-based data inte-
gration system to store and explore data. This cons-
titutes an attempt to aggregate data from different
sources and present it to the user in a single format
for further analysis.

A similar research line is followed by our previous
work [1]. In it we presented an architecture for a sys-
tem that combines an environmental monitoring mo-
dule, based on a wireless mesh network (WMN) as
data source, and a cloud-based computing service to
perform environmental simulations (Figure 1). Even
though the system was tested in a real-world deploy-
ment in the Emmental in Switzerland, and proven to
be operable, the performance of the core simulation
procedures have not been assessed nor built for the
target infrastructure. This work tackles this issue by
developing a version of the simulator specifically tai-
lored to the cloud, achieved by means of a previously
proposed cloudification methodology [3].

III. Problem Statement and Motivation

In the domain of hydrology, recent technological
and mathematical advances allow to significantly im-
prove the precision of the simulations by integrating
data acquisition techniques with the modelling pro-
cess [19]. One of the state of the art simulators for
this purpose is the EnKF-HGS [20] simulator. This
is an MPI implementation of the ensemble Kalman
filter (EnKF) technique for data assimilation, wrap-
ping two propietary simiulation kernels: GROK and
HydroGeoSphere (HGS) [21], [4]. HGS is an integrat-
ed hydrological modelling software, and GROK is a
preprocessor that prepares the input files for HGS.

Data assimilation is the process of adjusting the
simulated model to the environmental field measure-
ments. Therefore, EnKF-HGS provides functionality
for dynamic stochastic simulations of the groundwa-
ter and surface water profiles, and allows to cons-
tantly improve the simulated model by sequential-
ly assimilating fresh field measurements. EnKF-HGS
runs an ensemble of model instantiations –which we
will call realizations– using HGS, and performs an
update of the simulated realizations with the field
measurements. As shown in Figure 2, HGS allows the
numerical simulation of all the relevant surface wa-
ter and groundwater processes in a pre-alpine type of
valleys. Hence, each HGS simulation in the ensemble
of realizations represents a long-running compute-
intensive process, which comprises a sequential exe-
cution of two core binaries GROK and HGS, in a
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Fig. 2.Typical surface water and groundwater processes in a
pre-alpine type of valleys.

pipelined manner.

As any other Monte Carlo based approach, the
EnKF technique needs to perform hundreds of mo-
del simulations in order to achieve the required pre-
cision. This amount of computations implies having
a dedicated HPC infrastructure, which is not always
available to the end-user. Cloud Computing offers
potentially unlimited computing resources and con-
venient and easy-to-use scaling and resource provi-
sioning mechanisms. Hence, it is meaningful to ex-
plore the possibility to port EnKF-HGS to the cloud,
as it would allow the implementation and execution
of larger models, and the reduction of the overall
execution time.

IV. Cloudification Procedure

The cloudification procedure descibed in [3] con-
sists of three steps: an analysis of the original ap-
plication to find a partitioning key, which will guide
the domain distribution; an input adaptation stage
that indexes all the necessary parameters for each
value of the key; and a simulation kernel wrapping
step in order to simulate each key-parameters tuple
independently.

The original application consisted of an MPI im-
plementation of an EnKF, which wraps two legacy
binaries that execute the simulation (GROK and
HGS). The EnKF operates with a set of realizations,
which constitute instantiations of the underlying mo-
del. These realizations are simulated independently,
and the output is gathered afterwards for further pro-
cessing. Following the former methodology, we select-
ed the realization identifier as key, and the collection
of the model’s data per realization as value. These
key-value pairs can be distributed and executed in-
dependently across the nodes, and their results can
be finally gathered in the driver process. This pro-
cess is repeated several times in order to refine the
final model.

A particularity of the kernel binaries is that they
are pre-build black boxes. An effect of this is that
they rely on hard-coded input paths for the inter-
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Fig. 3. Final Spark workflow for the cloudified EnKF-HGS.

mediate files they handle. This constitutes a limi-
tation, as we are forced to execute both binaries in
the same machine to ensure data locality per reali-
zation. To achieve this, we implemented the model
in Apache Spark, and we exploited its partitioning
mechanisms to ensure each full realization is com-
puted in the same node in a pipelined manner. As
seen in Figure 3, the current workflow forms a co-
llection of independent pipelines that map to each
realization, with the proper input data. There is the
possibility to further optimize this, but currently it
is a promising approach that can be generalized to
many applications that make use of this filter.

V. Evaluation

The resulting application was integrated with a
Spark environment running on top of the Hadoop
Distributed File System (HDFS) and Yet-Another
Resource Negotiator (YARN)2. To configure the en-
vironment, we profiled GROK and HGS binaries to
estimate their resource usage. We found that GROK

2HDFS and YARN belong to the Apache Hadoop project,
accessible at http://hadoop.apache.org/
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Fig. 4.Speed up results for the original MPI ensemble Kalman filter (a), and its cloudified version (b). Results for two and four
realizations were not included for visibility reasons, as they are very similar to the results for eight realizations.

TABLE I

Configuration parameters for the Spark platform and

the YARN resource manager.

YARN settings

Virtual core allocation
min. 1

max. 8

Memory allocation (MB)
min. 256

max. 8192

Node CPUs 8

Node memory (MB) 8192

Spark settings

Executor memory (MB) 471

Driver memory (MB) 7168

Driver cores 6

Executor memory overhead (MB) 384

Driver memory overhead (MB) 717

is I/O-intensive, while the HGS kernel is compute-
intensive, and makes a full usage of the CPU re-
sources of the machines. Neither of them consume
a significant amount of memory in the worker nodes
(less than 30MB for the current model).

The main source for memory usage is the EnKF
workflow running on top of the kernels, due to the
large matrices it uses for data distribution and pro-
cessing. In Spark, these data structures are handled
by a specific container acting as the driver of the
workflow. For large experiments, this driver process
requires up to 7GB of memory due to its computing
needs and the overhead of the platform.

From the former profiling of the original kernels,
for this preliminary evaluation we relied on eleven
slave nodes with 8GB of RAM and two Intel Xeon
E5405@2.00GHz processors, with four cores each;
and a dedicated node for the driver container with
an overall amount of 94GB of RAM and four In-

tel Xeon E7-4807@1.87GHz processors, with six co-
res each and hyper-threading enabled. Table I shows
a summary of the configuration parameters consid-
ered in the Spark environment, and its underlying
resource manager YARN, taking into account the
former requirements with respect to resource con-
sumption.

We have tested two versions of the simulator in
the environment as described above in order to com-
pare the speed-up of each implementation. Figure 4
shows the speed-up of the MPI and Spark implemen-
tations, respectively. For the Spark implementation
we executed the simulator with 2 to 64 workers; simi-
larly, the MPI version was executed with 2 to 64 MPI
processes, where each process was provided with one
CPU core. In both cases, we used a medium-size hy-
drological model as input, and we scaled the number
of realizations from 2 up to 64 to test weak scaling.

The execution results show that our Spark im-
plementation has a better speed-up for the majo-
rity of corresponding experiments. We are currently
studying the rationale behind these results, which
seem to be related to I/O contention, since the data-
transferring mechanism between computations of the
HGS model and the MPI EnKF is file-based.

However, the MPI implementation shows a no-
ticeably better speed-up for the maximal size of the
chosen model with the maximal number of comput-
ing workers/processes (64/64). This scalability issue
appeared in the Spark implementation due to the
specifics of the post-processing logic of the EnKF,
which we did not tackle in the current work. The
post-processing logic includes a set of operations with
large-size matrices where complexity of the compu-
tation is directly proportional to the number of rea-
lizations in the ensemble, which resulted in the re-
duced performance of the implementation due to the
amount of unnecessary data transfers. The MPI im-
plementation performs the post-processing compu-
tation in a distributed manner, unlike our Spark im-
plementation, which currently aggregates the output
of the realizations in the driver node in order to as-
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semble matrices, and performs the post-processing
with no computation distribution. We are working
towards implementing a fully distributed version of
the cloudified application to compare performance
fairly.

VI. Conclusions

This paper presents the results of applying a clou-
dification methodology to the legacy hydrological
simulator EnKF-HGS. As a result, we obtained a
functional application that is able to run in a dis-
tributed environment using the Apache Spark frame-
work. The cloudified simulator was evaluated against
the original MPI implementation, and showed com-
parable performance results on small and medium-
sized realization sets. Nevertheless, scalability issues
arose as the number of nodes and realizations in-
creased beyond this point.

As future work, we will further assess the scalabi-
lity and efficiency of the cloudified simulator, consid-
ering the implementation of relevant aspects of the
post-processing stage that are included in the MPI
version. As the speed-up results show that the cloudi-
fied application is competitive with MPI in an infras-
tructure favorable to the latter, we believe that solv-
ing this scalability problem would make our solution
preferable in the cloud, due to the reduced network
bandwidth that would hurt the performance of MPI.
Additionally, we will also study the I/O throughput
of both implementations, since EnKF uses files for
input, intermediate, and output data, and this could
easily induce I/O contention for very large-size mo-
dels. It is left for future work to integrate the clou-
dified application with a memory-centric file system,
as it may improve performance in these cases by im-
proving intra-node data locality.
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Revisiting Conventional Task Schedulers to
Exploit Asymmetry in ARM big.LITTLE
Architectures for Dense Linear Algebra

Luis Costero1, Francisco D. Igual2, Katzalin Olcoz3,

Enrique S. Quintana-Ort́ı4, Francisco Tirado5

Resumen—Dealing with asymmetry in the architec-
ture opens a plethora of questions from the perspec-
tive of scheduling task-parallel applications, and there
exist early attempts to address this problem via ad-
hoc strategies embedded into a runtime framework.
In this paper we take a different path, which consists
in addressing the complexity of the problem at the
library level, via a few asymmetry-aware fundamen-
tal kernels, hiding the architecture heterogeneity from
the task scheduler. For the specific domain of dense
linear algebra, we show that this is not only possible
but delivers much higher performance than a naive
approach based on an asymmetry-oblivious scheduler.
Furthermore, this solution also outperforms an ad-hoc
asymmetry-aware scheduler furnished with sophisti-
cated scheduling techniques.

Palabras clave— Dense linear algebra, task paral-
lelism, runtime task schedulers, asymmetric architec-
tures.

I. Introduction

The end of Dennard scaling has promoted het-
erogeneous systems into a mainstream approach to
leverage the steady growth of transistors on chip dic-
tated by Moore’s law. ARM R© big.LITTLETM pro-
cessors are a particular class of heterogeneous archi-
tectures that combine two types of multicore clusters,
consisting of a few high performance (big) cores and
a collection of low power (LITTLE) cores. These
asymmetric multicore processors (AMPs) can, in the-
ory, deliver much higher performance for the same
power budget. Furthermore, compared with multi-
core servers equipped with graphics processing units
(GPUs), NVIDIA’s Tegra chips and AMD’s APUs,
ARM big.LITTLE processors differ in that the cores
in these systems-on-chip (SoC) benefit from sharing
the same instruction set architecture and a strongly
coupled memory subsystem.

Task parallelism has been reported as an efficient
way to tackle the considerable number of cores in cur-
rent processors. Several efforts aim to ease the devel-
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tomática, Universidad Complutense de Madrid, Madrid, e-
mail: lcostero@ucm.es.
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opment and improve the performance of task-parallel
programs by embedding task scheduling inside a run-
time (framework). The benefits of this approach for
complex dense linear algebra (DLA) operations have
been demonstrated, among others, by OmpSs [1],
StarPU [2], PLASMA [3], and libflame [4]. In gen-
eral, the runtimes underlying these tools decompose
DLA routines into a collection of numerical kernels
(or tasks), and then take into account the depen-
dencies between the tasks in order to correctly issue
their execution to the system cores. The tasks are
therefore the “indivisible” scheduling unit while the
cores constitute the basic computational resource.

In this paper we introduce an efficient approach to
execute task parallel DLA routines on AMPs via con-
ventional asymmetry-oblivious schedulers. Our con-
ceptual solution aggregates the cores of the AMP into
a number of symmetric virtual cores (VCs) which
then become the only basic computational resources
that are visible to the runtime scheduler. In addi-
tion, an specialized implementation of each type of
task, from an asymmetry-aware DLA library, parti-
tions each numerical kernel into a series of finer-grain
computations, which are efficiently executed by the
asymmetric aggregation of cores of a single VC. Our
work thus makes the following specific contributions:

• For the Cholesky factorization, we describe
how to leverage the asymmetry-oblivious task-
parallel runtime scheduler in OmpSs, in com-
bination with a data-parallel instance of the
BLAS-3 (basic linear algebra subprograms) from
the BLIS library specifically designed for ARM
big.LITTLE AMPs [5], [6].

• We provide practical evidence that, compared
with an ad-hoc asymmetry-conscious scheduler
integrated in OmpSs [7], our solution yields
higher performance for the multi-threaded ex-
ecution of the Cholesky factorization on an
Exynos 5422 SoC comprising two quad-core
clusters with different processing capabilities.

Compared with previous work [5], [7], this paper
demonstrates that, for the particular domain of
DLA, it is possible to hide the difficulties intrin-
sic to dealing with an asymmetric architecture (e.g.,
workload balancing, energy-aware mapping of tasks
to cores, and criticality-aware scheduling) inside an
asymmetry-aware implementation of the BLAS-3.
As a consequence, our solution can refactor any con-
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ventional (asymmetry-agnostic) scheduler to exploit
task parallelism in complex DLA operations.

II. Software Execution Models for ARM

big.LITTLE SoCs

The target architecture for our design and evalu-
ation is an ODROID-XU3 board comprising a Sam-
sung Exynos 5422 SoC with an ARM Cortex-A15
quad-core processing cluster (running at 1.3 GHz)
and a Cortex-A7 quad-core processing cluster (also
operating at 1.3 GHz). Both clusters access a
shared DDR3 RAM (2 Gbytes) via 128-bit coher-
ent bus interfaces. Each ARM core (either Cortex-
A15 or Cortex-A7) has a 32+32-Kbyte L1 (instruc-
tion+data) cache. The four A15 cores share a 2-
Mbyte L2 cache, while the four A7 cores share a
smaller 512-Kbyte L2 cache.

Modern big.LITTLE SoCs, such as the Exynos
5422, offer a number of software execution models
with support from the operating system (OS):

1. Cluster Switching Mode (CSM): The processor
is logically divided into two clusters, one con-
taining the big cores and the other with the
LITTLE cores, but only one cluster is usable
at any given time. The OS transparently acti-
vates/deactivates the clusters depending on the
workload in order to balance performance and
energy efficiency.

2. CPU migration (CPUM): The physical cores
are grouped into pairs, each consisting of a fast
core and a slow core, building VCs to which
the OS maps threads. At any given moment,
only one physical core is active per VC, depend-
ing on the requirements of the workload. In
big.LITTLE specifications where the number of
fast and slow cores do not match, the VC can
be assembled from a different number of cores
of each type. The In-Kernel Switcher (IKS) is
Linaro’s solution for this model.

3. Global Task Scheduling (GTS). This is the
most flexible model. All 8 cores are available
for thread scheduling, and the OS maps the
threads to any of them depending on the spe-
cific nature of the workload and core availabil-
ity. ARM’s implementation of GTS is referred
to as big.LITTLE MP.

Figure 1 offers an schematic view of these three
execution models for modern big.LITTLE architec-
tures. GTS is the most flexible solution, allowing
the OS scheduler to map threads to any available
core or group of cores. GTS exposes the complete
pool of 8 (fast and slow) cores in the Exynos 5422
SoC to the OS. This allows a straight-forward port of
existing threaded application, including runtime task
schedulers, to exploit all the computational resources
in this AMP, provided the multi-threading technol-
ogy underlying the software is based on conventional
tools such as, e.g., POSIX threads or OpenMP. At-
taining high performance in asymmetric architec-
tures, even with a GTS configuration, is not as triv-

ial, and is one of the goals of this paper.
Alternatively, CPUM proposes a pseudo-

symmetric view of the Exynos 5422, transforming
this 8-core asymmetric SoC into 4 symmetric multi-
core processors (SMPs), which are logically exposed
to the OS scheduler. (In fact, as this model only
allows one active core per VC, but the type of the
specific core that is in operation can differ from one
VC to another, the CPUM is still asymmetric.)
In practice, runtime task schedulers can mimic any

of these OS operation modes. A straight-forward
model is simply obtained by following the principles
governing GTS to map ready tasks to any available
core. With this solution, load unbalance can be tack-
led via ad-hoc (i.e., asymmetry-aware) scheduling
policies embedded into the runtime that map tasks
to the most “appropriate” resource.

III. Parallel Execution of DLA Operations

on Multi-threaded Architectures

In this section we briefly review several software
efforts, in the form of task-parallel runtimes and li-
braries, that were specifically designed for DLA, or
have been successfully applied in this domain, when
the target is (an heterogeneous system or) an AMP.

A. Runtime task scheduling of complex DLA opera-
tions

A.1 Task scheduling for the Cholesky factorization

We start by describing how to extract task paral-
lelism during the execution of a DLA operation, us-
ing the Cholesky factorization as a workhorse exam-
ple. This particular operation, which is representa-
tive of several other factorizations for the solution of
linear systems, decomposes an n×n symmetric pos-
itive definite matrix A into the product A = UTU ,
where the n× n Cholesky factor U is upper triangu-
lar [8].
Listing 2 displays a simplified C code for the

factorization of an n×n matrix A, stored as s×s
(data) sub-matrices of dimension b×b each, that
overwrites the upper triangular part of A with
the entries of U . This blocked routine decom-
poses the operation into a collection of build-
ing kernels: po cholesky (Cholesky factorization),
tr solve (triangular solve), ge multiply (matrix
multiplication), and sy update (symmetric rank-b
update). The order in which these kernels are in-
voked during the execution of the routine, and the
sub-matrices that each kernel read/writes, result in
a direct acyclic graph (DAG) that reflects the depen-
dencies between tasks (i.e., instances of the kernels)
and, therefore, the task parallelism of the operation.
For example, Figure 3 shows the DAG with the tasks
(nodes) and data dependencies (arcs) intrinsic to the
execution of Listing 2 for a specific matrix dimension.
The DAG associated with an algorithm/routine

is a graphical representation of the task parallelism
of the corresponding operation, and a runtime sys-
tem can exploit this information to determine the
task schedules that satisfy the DAG dependencies.
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OS / Task scheduler (two asymmetric

clusters, only one active at a time)

(a) CSM

OS scheduler / Task scheduler (4 VCs,
one physical core per VC active at a time)

(b) CPUM

OS scheduler / Task scheduler (8 asymmetric cores,
any active at a time)

(c) GTS

Fig. 1. Operation modes for modern big.LITTLE architectures.

1 void cho le sky ( double ∗A[ s ] [ s ] , i n t b , i n t s )
2 {
3 f o r ( i n t k = 0 ; k < s ; k++) {
4
5 po cho le sky (A[ k ] [ k ] , b , b ) ;

// Cholesky f a c t o r i z a t i o n
6

// ( d iagona l b lock )
7 f o r ( i n t j = k + 1 ; j < s ; j++)
8 t r s o l v e (A[ k ] [ k ] , A[ k ] [ j ] , b , b ) ;

// Tr iangular s o l v e
9

10 f o r ( i n t i = k + 1 ; i < s ; i++) {
11 f o r ( i n t j = i + 1 ; j < s ; j++)
12 ge mu l t ip ly (A[ k ] [ i ] , A[ k ] [ j ] ,
13 A[ i ] [ j ] , b , b ) ;

// Matrix mu l t i p l i c a t i o n
14 sy update (A[ k ] [ i ] , A[ i ] [ i ] , b , b ) ;

// Symmetric rank−b update
15 }
16
17 }
18 }

Fig. 2. C implementation of the blocked Cholesky factoriza-
tion.

For this purpose, in OmpSs the programmer em-
ploys OpenMP-like directives (pragmas) to annotate
routines appearing in the code as tasks, indicating
the directionality of their operands (input, output
or input/output) by means of clauses. The OmpSs
runtime then decomposes the code (transformed by
Mercurium source-to-source compiler) into a number
of tasks at run time, dynamically identifying depen-
dencies among these, and issuing ready tasks (those
with all dependencies satisfied) for their execution to
the processor cores of the system.

Listing 4 shows the annotations a programmer
needs to add in order to exploit task parallelism us-
ing OmpSs, in the form of the lines labelled with
‘#pragma omp”. The clauses in, out and inout de-
note data directionality, and help the task scheduler
to keep track of data dependencies between tasks
during the execution. In this implementation, the
four kernels simply boil down to calls to four fun-
damental computational kernels for DLA from LA-
PACK (dpotrf) and the BLAS-3 (dtrsm, dgemm and
dsyrk).

Fig. 3. DAG with the tasks and data dependencies resulting
from the application of the code in Listing 2 to a 4 × 4
blocked matrix (s=4). The labels specify the type of ker-
nel/task with the following correspondence: “C” for the
Cholesky factorization, “T” for the triangular solve, “G”
for the matrix multiplication, and “S” for the symmetric
rank-b update. The subindices (starting at 0) specify the
sub-matrix that the corresponding task updates, and the
colors distinguish between different values of the iteration
index k.

A.2 Task scheduling in heterogeneous and asymmet-
ric architectures

For servers equipped with one or more graphics
accelerators, (specialized versions of) the schedulers
underlying OmpSs, StarPU, MAGMA and libflame

distinguish between the execution target being either
a general-purpose core (CPU) or a GPU, assigning
tasks to each type of resource depending on their
properties, and applying techniques such as data
caching or locality-aware task mapping; see, among
many others, [9], [10], [11].

The designers/developers of the OmpSs program-
ming model and the Nanos++ runtime task sched-
uler recently introduced a new version of their frame-
work, hereafter referred to as Botlev-OmpSs, specif-
ically tailored for AMPs [7]. This asymmetry-
conscious runtime embeds a scheduling policy CATS
(Criticality-Aware Task Scheduler) that relies on
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1 #pragma omp task inout ( [ b ] [ b ]A)
2 void po cho le sky ( double ∗A, in t b , i n t ld )
3 {
4 s t a t i c i n t INFO = 0 ;
5 s t a t i c const char UP = ’U ’ ;
6 dpot r f (&UP, &b , A, &ld , &INFO) ; // LAPACK

Cholesky f a c t o r i z a t i o n
7 }
8
9 #pragma omp task in ( [ b ] [ b ]A) inout ( [ b ] [ b ]B)

10 void t r s o l v e ( double ∗A, double ∗B, i n t b , i n t
ld )

11 {
12 s t a t i c double DONE = 1 . 0 ;
13 s t a t i c const char LE = ’L ’ , UP = ’U ’ , TR = ’

T ’ , NU = ’N ’ ;
14 dtrsm (&LE, &UP, &TR, &NU, &b , &b ,
15 &DONE, A, &ld , B, &ld ) ; // BLAS−3

t r i a n gu l a r s o l v e
16 }
17
18 #pragma omp task in ( [ b ] [ b ]A, [ b ] [ b ]B) inout ( [ b

] [ b ]C)
19 void ge mu l t ip ly ( double ∗A, double ∗B, double

∗C, i n t b , i n t ld )
20 {
21 s t a t i c double DONE = 1 .0 , DMONE = −1.0;
22 s t a t i c const char TR = ’T ’ , NT = ’N ’ ;
23 dgemm (&TR, &NT, &b , &b , &b ,
24 &DMONE, A, &ld , B, &ld ,
25 &DONE, C, &ld ) ; // BLAS−3

matrix mu l t i p l i c a t i o n
26 }
27
28 #pragma omp task in ( [ b ] [ b ]A) inout ( [ b ] [ b ]C)
29 void sy update ( double ∗A, double ∗C, i n t b ,

i n t ld )
30 {
31 s t a t i c double DONE = 1 .0 , DMONE = −1.0;
32 s t a t i c const char UP = ’U ’ , TR = ’T ’ ;
33 dsyrk (&UP, &TR, &b , &b ,
34 &DMONE, A, &ld ,
35 &DONE, C, &ld ) ; // BLAS−3

symmetric rank−b update
36 }

Fig. 4. Labeled tasks involved in the blocked Cholesky fac-
torization.

bottom-level longest-path priorities, keeps track of
the criticality of the individual tasks, and leverages
this information, at execution time, to assign a ready
task to either a critical or a non-critical queue. In
this solution, tasks enqueued in the critical queue can
only be executed by the fast cores. In addition, the
enhanced scheduler integrates uni- or bi-directional
work stealing between fast and slow cores. Accord-
ing to the authors, this sophisticated ad-hoc schedul-
ing strategy for heterogeneous/asymmetric proces-
sors attains remarkable performance improvements
in a number of target applications; see [7] for further
details.

When applied to a task-parallel DLA routine, the
asymmetry-aware scheduler in Botlev-OmpSs maps
each task to a single (big or LITTLE) core, and sim-
ply invokes a sequential DLA library to conduct the
actual work. On the other hand, we note that this
approach required an important redesign of the un-
derlying scheduling policy (and thus, a considerable
programming effort for the runtime developer), in
order to exploit the heterogeneous architecture. In
particular, detecting the criticality of a task at exe-
cution time is a nontrivial question.

B. Data-parallel libraries of BLAS-3 kernels

B.1 Multi-threaded implementation of the BLAS-3

An alternative to the runtime-based (i.e., task-
parallel) approach to execute DLA operations on
multi-threaded architectures can rely on a library
of specialized kernels that statically partitions the
work among the computational resources, or lever-
ages a simple schedule mechanism such as those
available, e.g., in OpenMP. For DLA operations with
few and/or simple data dependencies, as is the case
of the BLAS-3, and/or when the number of cores in
the target architecture is small, this option can avoid
the costly overhead of a sophisticated task scheduler,
providing a more efficient solution. Currently this
is the preferred option for all high performance im-
plementations of the BLAS for multicore processors,
being adopted in both commercial and open source
packages such as, e.g., AMD ACML, IBM ESSL, In-
tel MKL, GotoBLAS, OpenBLAS and BLIS.

BLIS in particular mimics GotoBLAS to imple-
ment all BLAS-3 kernels (including the matrix mul-
tiplication, gemm) as three nested loops around two
packing routines, which accommodate the data in
the higher levels of the cache hierarchy, and a macro-
kernel in charge of performing the actual computa-
tions. Internally, BLIS implements the macro-kernel
as two additional loops around a micro-kernel that,
in turn, boils down to a loop around a symmetric
rank-1 update. For the purpose of the following dis-
cussion, we will only consider the three outermost
loops in the BLIS implementation of gemm for the
multiplication C := C +A ·B, where A,B,C are re-
spectively m×k, k×n and m×n matrices, stored in
arrays A, B and C; see Listing 5. In the code, mc, nc,
kc are cache configuration parameters that need to
be adjusted for performance taking into account the
latency of the floating-point units, number of vector
registers, and size/associativity degree of the cache
levels [12].

B.2 Data-parallel libraries for asymmetric architec-
tures

The implementation of gemm in BLIS has been
demonstrated to deliver high performance on a wide
range of multicore and many-core SMPs [13], [14].
These studies offered a few relevant insights that
guided the parallelization of gemm (and also other
BLAS-3 routines) on the ARM big.LITTLE architec-
ture under the GTS software execution model. Con-
cretely, the architecture-aware multi-threaded par-
allelization of gemm in [5] integrates the following
three techniques:

• A dynamic 1-D partitioning of the iteration
space to distribute the workload in either Loop 1
or Loop 3 of BLIS gemm between the two clus-
ters.

• A static 1-D partitioning of the iteration space
that distributes the workload of one of the loops
internal to the macro-kernel between the cores
of the same cluster.
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1 void gemm ( double A[m] [ k ] , double B[ k ] [ n ] ,
double C[m] [ n ] ,

2 i n t m, i n t n , i n t k , i n t mc , i n t
nc , i n t kc )

3 {
4 double ∗Ac = malloc (mc ∗ kc ∗ s i z e o f (

double ) ) ,
5 ∗Bc = malloc ( kc ∗ nc ∗ s i z e o f (

double ) ) ;
6
7 f o r ( i n t j c = 0 ; j c < n ; j c+=nc ) {

// Loop 1
8 in t jb = min (n−j c +1, nc ) ;
9

10 f o r ( i n t pc = 0 ; pc < k ; j c+=kc ) {
// Loop 2

11 i n t pb = min (k−pc+1, kc ) ;
12
13 pack buffB (B[ pc ] [ j c ] , Bc , kb , nb ) ;

// Pack A−>Ac
14
15 f o r ( i n t i c = 0 ; i c < m; i c+=mc) {

// Loop 3
16 i n t ib = min (m−i c +1, mc) ;
17
18 pack buffA (A[ i c ] [ pc ] , Ac , mb, kb ) ;

// Pack A−>Ac
19
20 gemm kernel (Ac , Bc , C[ i c ] [ j c ] ,
21 mb, nb , kb , mc , nc , kc

) ; // Macro−ke rne l
22 }
23 }
24 }
25 }

Fig. 5. High performance implementation of gemm in BLIS.

• A modification of the control tree that gov-
erns the multi-threaded parallelization of BLIS
gemm in order to accommodate different loop
strides for each type of core architecture.

The strategy is general and can be applied to
a generic AMP, consisting of any combination of
fast/slow cores sharing the main memory, as well as
to all other Level-3 BLAS operations.

IV. Retargeting Existing Task Schedulers

to Asymmetric Architectures

In this section, we initially perform an evaluation
of the task-parallel Cholesky routine in Listings 2–
4, executed on top of the conventional (i.e., default)
scheduler in OmpSs linked to a sequential instance of
BLIS, on the target Exynos 5422 SoC. The outcome
from this study motivates the development effort and
experiments presented in the remainder of the paper.

A. Evaluation of conventional runtimes on AMPs

Figure 6 reports the performance, in terms of
GFLOPS (billions of flops per second), attained with
the conventional OmpSs runtime, when the num-
ber of worker threads varies from 1 to 8, and the
mapping of worker threads to cores is delegated to
the OS. We evaluated a range of block sizes (b in
Listing 2), but for simplicity we report only the re-
sults obtained with the value b that optimized the
GFLOPS rate for each problem dimension. All the
experiments hereafter employed ieee double preci-
sion. Furthermore, we ensured that the cores oper-
ate at the highest possible frequency by setting the
appropriate cpufreq governor. The conventional run-
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4 Worker threads

5 Worker threads

6 Worker threads

7 Worker threads

8 Worker threads

Fig. 6. Performance of the Cholesky factorization using the
conventional OmpSs runtime and a sequential implemen-
tation of BLIS on the Exynos 5422 SoC.

time instance of OmpSs corresponds to release 15.06
of the Nanos++ runtime task scheduler. For this ex-
periment, it is lined with the “sequential” implemen-
tation of BLIS in release 0.1.5. (For the experiments
with the multi-threaded/asymmetric version of BLIS
in the later sections, we will use specialized versions
of the codes in [5] for slow+fast VCs.)

The results in the Figure reveal the increase in per-
formance as the number of worker threads is raised
from 1 to 4, which the OS maps to the (big) Cortex-
A15 cores. However, when the number of threads
exceeds the amount of fast cores, the OS starts bind-
ing the threads to the slower Cortex-A7 cores, and
the improvement rate is drastically reduced, in some
cases even showing a performance drop. This is due
to load imbalance, as tasks of uniform granularity,
possibly laying in the critical path, are assigned to
slow cores.

An obvious solution to this problem consists in
adapting the runtime task scheduler (more specifi-
cally, the scheduling policy) to exploit the SoC asym-
metry [7]. Nevertheless, we part ways with this solu-
tion, exploring an architecture-aware alternative that
leverages a(ny) conventional runtime task scheduler
combined with an underlying asymmetric library.

B. Combining conventional runtimes with asymmet-
ric libraries

B.1 General view

Our proposal operates under the GTS model but
is inspired in CPUM. Concretely, our task sched-
uler regards the computational resources as four truly
symmetric VCs, each composed of a fast and a slow
core. For this purpose, unlike CPUM, both physical
cores within each VC remain active and collaborate
to execute a given task. Furthermore, our approach
exploits concurrency at two levels: task-level paral-
lelism is extracted by the runtime in order to sched-
ule tasks to the four symmetric VCs; and each task
is internally divided to expose data-level parallelism,
distributing its workload between the two asymmet-
ric physical cores within the VC in charge of its ex-
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ecution.
Our solution thus only requires a conventional

(and thus asymmetry-agnostic) runtime task sched-
uler, e.g. the conventional version of OmpSs, where
instead of spawning one worker thread per core in
the system, we adhere to the CPUM model, creating
only one worker thread per VC. Internally, whenever
a ready task is selected to be executed by a worker
thread, the corresponding routine from BLIS inter-
nally spawns two threads, binds them to the appro-
priate pair of A15+A7 cores, and asymmetrically di-
vides the work between the fast and the slow physical
cores in the VC. Following this idea, the architecture
exposed to the runtime is symmetric, and the kernels
in the BLIS library configure a “black box” that ab-
stracts the architecture asymmetry from the runtime
scheduler.
In summary, in a conventional setup, the core is

the basic computational resource for the task sched-
uler, and the “sequential” tasks are the minimum
work unit to be assigned to these resources. Com-
pared with this, in our approach the VC is the small-
est (basic) computational resource from the point of
view of the scheduler, while tasks are further divided
into smaller units, and executed in parallel by the
physical cores inside the VCs.

B.2 Comparison with other approaches

Our approach features a number of advantages for
the developer:

• The runtime is not aware of the architecture
asymmetry, and thus a conventional task sched-
uler will work transparently with no special
modifications.

• Any existing scheduling policy (e.g. cache-aware
mapping or work stealing) in an asymmetry-
agnostic runtime, or any enhancement tech-
nique, will directly impact the performance at-
tained on an AMP.

• Any improvement in the asymmetry-aware BLIS
implementation will directly impact the perfor-
mance on an AMP. This applies to different ra-
tios of big/LITTLE cores within a VC, operat-
ing frequency, or even to the introduction fur-
ther levels of asymmetry (e.g. cores with a ca-
pacity between fast and slow).

Obviously, there is also a drawback in our proposal
as a tuned asymmetry-aware DLA library must exist
in order to reuse conventional runtimes. In the scope
of DLA, this drawback is easily tackled with BLIS.
We recognize that, in more general domains, an ad-
hoc implementation of the application’s fundamental
kernels becomes mandatory in order to fully exploit
the underlying architecture.

V. Experimental results

A. Performance evaluation of the asymmetric BLIS

As mentioned earlier, at execution time, OmpSs
decomposes the routine for the Cholesky factoriza-
tion into a collection of tasks that operate on sub-

TABLA I

Optimal block sizes for the Cholesky factorization

using the conventional OmpSs runtime and a

sequential implementation of BLIS on the Exynos 5422

SoC.

Problem dimension (n)

512 1,024 1,536 2,048 2,560 3,072 3,584 4,096 5,120 6,144

1 wt 192 384 320 448 448 448 384 320 448 448

2 wt 192 192 320 192 448 448 384 320 448 448

3 wt 128 192 320 192 384 448 320 320 448 448

4 wt 128 128 192 192 192 320 320 320 448 448

matrices (blocks) with a granularity dictated by the
block size b (see Listing 2). These tasks typically
perform invocations to a fundamental kernel of the
BLAS-3, in our case provided by BLIS, or LAPACK
(see Listing 4).

The first step in our evaluation provides a real-
istic estimation of the potential performance bene-
fits of our approach (if any) on the target Exynos
5422 SoC. A critical factor from this perspective is
the range of block sizes, say bopt, that are optimal
for the conventional OmpSs runtime. In particular,
the efficiency of our hybrid task/data-parallel ap-
proach is strongly determined by the performance
attained with the asymmetric BLIS implementation
when compared against that of its sequential coun-
terpart, for problem dimensions n that are in the
order of bopt.

Table I reports the optimal block sizes bopt for
the Cholesky factorization, with problems of increas-
ing matrix dimension, using the conventional OmpSs
runtime linked with the sequential BLIS, and 1 to 4
worker threads. Note that, except for smallest prob-
lems, the observed optimal block sizes are between
192 and 448. These dimensions offer a fair compro-
mise, exposing enough task-level parallelism while
delivering high “sequential” performance for the ex-
ecution of each individual task via the sequential im-
plementation of BLIS.

The key insight to take away from this experiments
is that, in order to extract high performance from a
combination of the conventional OmpSs runtime task
scheduler with a multi-threaded asymmetric version
of BLIS, the kernels in this instance of the asymmet-
ric library must outperform their sequential counter-
parts, for matrix dimensions in the order of the block
sizes in Table I. Figure 7 shows the performance at-
tained with the three BLAS-3 tasks involved in the
Cholesky factorization (gemm, syrk and trsm) for
our range of dimensions of interest. There, the multi-
threaded asymmetry-aware kernels run concurrently
on one Cortex-A15 plus one Cortex-A7 core, while
the sequential kernels operate exclusively on a sin-
gle Cortex-A15 core. In general, the three BLAS-3
routines exhibit a similar trend: the kernels from the
sequential BLIS outperform their asymmetric coun-
terparts for small problems (up to approximately
m, n, k = 128), but from that dimension, the use
of the slow core starts paying off. The interesting
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aspect here is that the cross-over threshold between
both performance curves is in the range, (usually at
an early point,) of bopt; see Table I. This implies that
the asymmetric BLIS can potentially improve the
performance of the overall computation. Moreover,
the gap in performance grows with the problem size,
stabilizing at problem sizes around m, n, k ≈ 400.
Given that this value is in the range of the optimal
block size for the task-parallel Cholesky implemen-
tation, we can expect a performance increment in
the order of 0.3–0.5 GFLOPS per added slow core,
mimicking the behavior of the underlying BLIS.

B. Integration of the asymmetric BLIS in a conven-
tional task scheduler

In order to analyze the actual benefits of our pro-
posal, we next evaluate the conventional OmpSs task
scheduler linked with either the sequential imple-
mentation of BLIS or its multi-threaded asymmetry-
aware version. Hereafter, the BLIS kernels from first
configuration always run using one Cortex-A15 core
while, in the second case, they exploit one Cortex-
A15 plus one Cortex-A7 core. Figure 8 reports the
performance of both setups, using an increasing num-
ber of worker threads from 1 to 4. For simplicity,
we only report the results obtained with the optimal
block size. In all cases, the solution based on the
multi-threaded asymmetric library outperforms the
sequential implementation for relatively large matri-
ces (usually for dimensions n > 2,048) while, for
smaller problems, the GFLOPS rates are similar.
The reason for this behavior can be derived from
the optimal block sizes reported in Table I and the
performance of BLIS reported in Figure 7: for that
range of problem dimensions, the optimal block size
is significantly smaller, and both BLIS implementa-
tions attain similar performance rates.

The quantitative difference in performance be-
tween both approaches is reported in Tables II
and III. The first table illustrates the raw (i.e.,
absolute) gap, while the second one shows the dif-
ference per Cortex-A7 core introduced in the ex-
periment. Let us consider, for example, the prob-
lem size n = 6,144. In that case, the performance
roughly improves by 0.975 GFLOPS when the 4 slow
cores are added to help the base 4 Cortex-A15 cores.
This translates into a performance raise of 0.243
GFLOPS per slow core, which is slightly under the
improvement that could be expected from the ex-
periments in the previous section. Note, however,
that the performance per Cortex-A7 core is reduced
from 0.340 GFLOPS, when adding just one core, to
0.243 GFLOPS, when using all four slow cores.

C. Performance comparison versus asymmetry-
aware task scheduler

Our last round of experiments exposes the per-
formance advantages of different task-parallel execu-
tions of the Cholesky factorization via OmpSs. Con-
cretely, we consider (1) the conventional task sched-
uler linked with the sequential BLIS (“OmpSs - Seq.

TABLA II

Absolute performance improvement (in GFLOPS) for

the Cholesky factorization using the conventional

OmpSs runtime linked with the

multi-threaded/asymmetric BLIS with respect to the

same runtime linked with the sequential BLIS in the

Exynos 5422 SoC.

Problem dimension (n)

512 1,024 2,048 2,560 3,072 4,096 4,608 5,120 6,144

1 wt -0.143 0.061 0.218 0.289 0.326 0.267 0.259 0.313 0.340

2 wt -0.116 -0.109 0.213 0.469 0.573 0.495 0.454 0.568 0.617

3 wt -0.308 -0.233 -0.020 0.432 0.720 0.614 0.603 0.800 0.866

4 wt -0.421 -0.440 -0.274 0.204 0.227 0.614 0.506 0.769 0.975

TABLA III

Performance improvement per slow core (in GFLOPS)

for the Cholesky factorization using the

conventional OmpSs runtime linked with the

multi-threaded/asymmetric BLIS with respect to the

same runtime linked with the sequential BLIS in the

Exynos 5422 SoC.

Problem dimension (n)

512 1,024 2,048 2,560 3,072 4,096 4,608 5,120 6,144

1 wt -0.143 0.061 0.218 0.289 0.326 0.267 0.259 0.313 0.340

2 wt -0.058 -0.054 0.106 0.234 0.286 0.247 0.227 0.284 0.308

3 wt -0.102 -0.077 -0.006 0.144 0.240 0.204 0.201 0.266 0.288

4 wt -0.105 -0.110 -0.068 0.051 0.056 0.153 0.126 0.192 0.243

BLIS”); (2) the conventional task scheduler linked
with our multi-threaded asymmetric BLIS that views
the SoC as four symmetric virtual cores (“OmpSs
- Asym. BLIS”); and (3) the criticality-aware task
scheduler in Botlev-OmpSs linked with the sequen-
tial BLIS (“Botlev-OmpS - Seq. BLIS”) –in this case,
we use all four Cortex-A15 cores and evaluate the im-
pact of adding an increasing number of Cortex-A7
cores, from 1 to 4, for Botlev-OmpSs–.

Figure 9 shows the performance attained by the
alternatives (1)–(3) on the Exynos 5422 SoC. The
results can be divided into three groups along the
problem dimension:

• For small matrices (n = 512, 1,024), the con-
ventional runtime using exclusively the four big
cores (that is, linked with a sequential BLIS li-
brary for task execution) attains the best results
in terms of performance. This was expected and
was already observed in Figure 8; the main rea-
son is the small optimal block size, enforced by
the reduced problem size, that is necessary in
order to expose enough task-level parallelism.
This invalidates the use of our asymmetric BLIS
implementation in combination with a runtime
due to the low performance for very small ma-
trices; see Figure 7. We note that the ad-hoc
Botlev-OmpSs does not attain remarkable per-
formances either for this dimension range, re-
gardless the amount of Cortex-A7 cores used.

• For medium-sized matrices (n = 2,048, 4,096),
the gap in performance between the different
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Fig. 7. Performance of the BLAS-3 kernels in the sequential and the multi-threaded/asymmetric implementations of BLIS,
using respectively one Cortex-A15 core and one Cortex-A15 plus one Cortex-A7 core of the Exynos 5422 SoC.
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Fig. 8. Performance of the Cholesky factorization using the conventional OmpSs runtime linked with either the sequential or
the multi-threaded/asymmetric implementations of BLIS in the Exynos 5422 SoC.

approaches is reduced. The variant that relies
on OmpSs plus the asymmetric BLIS implemen-
tation commences to outperform the alternative
implementations for n=4,096 by a short margin.
For this problem range, Botlev-OmpSs is com-
petitive, and also outperforms the conventional
setup.

• For large matrices (n = 6,144) this trend is con-
solidated, and both runtime-based asymmetry-
aware approaches deliver remarkable perfor-
mance gains with respect to the conven-
tional setup. Comparing both runtime-based
asymmetry-aware solutions, our mechanism at-
tains better performance rate, even when con-
sidering the usage of all available cores for the
Botlev-OmpSs runtime version.

To summarize, our proposal to exploit asymme-
try enhances the portability and programmability by
avoiding a revamp of the runtime task scheduler for
AMPs. In addition, our approach renders perfor-
mance gains which are, for all problem cases, com-
parable with those of ad-hoc asymmetry-conscious
schedulers; for medium to large matrices, it clearly
outperforms the efficiency attained with a conven-
tional asymmetry-oblivious scheduler.

D. Extended performance analysis

We next provide further details on the perfor-
mance behavior of each one of the aforementioned
runtime configurations. The following execution
traces correspond to the Cholesky factorization of
a single problem with matrix dimension n = 6,144
and block size b = 448.
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Botlev-OmpSs - 4+3

Botlev-OmpSs - 4+4

Fig. 9. Performance (in GFLOPS) for the Cholesky
factorization using the conventional OmpSs runtime
linked with either the sequential BLIS or the multi-
threaded/asymmetric BLIS, and the ad-hoc asymmetry-
aware version of the OmpSs runtime (Botlev-OmpSs)
linked with the sequential BLIS in the Exynos 5422 SoC.
The labels of the form “4+x” refer to an execution with
4 Cortex-A15 cores and x Cortex-A7 cores.

D.1 General task execution overview

Figure 10 reports complete execution traces for
each runtime configuration. At a glance, a number
of coarse remarks can be extracted from the trace:

• From the perspective of total execution time
(i.e., time-to-solution), the conventional OmpSs
runtime combined with the asymmetric BLIS
implementation attains the best results, fol-
lowed by the Botlev-OmpSs runtime config-
uration. It is worth pointing out that
an asymmetry-oblivious runtime which spawns
8 worker threads, with no further considera-
tions, yields the worst performance by far. In
this case, the load imbalance and long idle pe-
riods, especially as the amount of concurrency
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(a) OmpSs - Sequential BLIS (8 worker threads)

(b) OmpSs - Sequential BLIS (4 worker threads)

(c) OmpSs - Asymmetric BLIS (4 worker threads)

(d) Botlev-OmpSs - Sequential BLIS (8 worker threads, 4+4)

Fig. 10. Execution traces of the three runtime configura-
tions for the Cholesky factorization (n = 6,144, b = 448).
The timeline in each row collects the tasks executed by
a single worker thread. Tasks are colored following the
convention in Figure 3; phases colored in white between
tasks represent idle times. The green flags mark task
initialization/completion.

decreases in the final part of the trace, entail a
huge performance penalty.

• The flag marks indicating task initialization/-
completion reveal that the asymmetric BLIS im-
plementation (which employs the combined re-
sources from a VC) requires less time per task
than the two alternatives based on a sequen-
tial BLIS. An effect to note specifically in the
Botlev-OmpSs configuration is the difference in
performance between tasks of the same type,
when executed by a big core (worker threads 5
to 8) or a LITTLE one (worker threads 1 to 4).

• The Botlev-OmpSs task scheduler embeds a
(complex) scheduling strategy that includes pri-
orities, advancing the execution of tasks in the
critical path and assigning them to fast cores
(see, for example, the tasks for the factoriza-
tion of diagonal blocks, colored in yellow). This
yields an execution timeline that is more com-
pact during the first stages of the parallel exe-
cution, at the cost of longer idle times when the
degree of concurrency decreases (last iterations
of the factorization).

D.2 Task duration

Table IV reports the average execution time per
type of task for each worker thread. These results
show that the execution time per individual type
of task is considerably shorter for our multithread-
ed/asymmetric BLIS implementation than for the al-
ternatives based on a sequential version of BLIS. The

only exception is the factorization of the diagonal
block (dpotrf) as this is an LAPACK-level routine,
and therefore it is not available in BLIS. Inspecting
the task execution time of the Botlev-OmpSs config-
uration, we observe a remarkable difference depend-
ing on the type of core tasks are mapped to. For ex-
ample, the average execution times for dgemm range
from more than 400 ms on a LITTLE core, to roughly
90 ms on a big core. This behavior is reproduced for
all types of tasks.

From the execution traces, we can observe that
the Botlev-OmpSs alternative suffers a remarkable
performance penalty due to the existence of idle pe-
riods in the final part of the factorization, when the
concurrency in the factorization is greatly dimin-
ished. This problem is not present in the conven-
tional scheduling policies. In the first stages of the
factorization, however, the use of a priority-aware
policy for the Botlev-OmpSs scheduler effectively re-
duces idle times. Table V reports the percentage of
time each worker thread is in running or idle state.
In general, the relative amount of time spent in idle
state is much higher for Botlev-OmpSs than for the
conventional implementations (17% vs. 5%, respec-
tively). Note also the remarkable difference in the
percentage of idle time between the big and LITTLE
cores (20% and 13%, respectively), which drives to
the conclusion that the fast cores stall waiting for
completion of tasks executed on the LITTLE cores.
This fact can be confirmed in the final stages of the
Botlev-OmpSs trace.

VI. Conclusions

In this paper, we have addressed the problem of
refactoring existing runtime task schedulers to ex-
ploit task-level parallelism in novel AMPs, focus-
ing on ARM big.LITTLE systems-on-chip. We have
demonstrated that, for the specific domain of DLA,
an approach that delegates the burden of dealing
with asymmetry to the library (in our case, using an
asymmetry-aware BLIS implementation), does not
require any revamp of existing task schedulers, and
can deliver high performance. This proposal paves
the road towards reusing conventional runtime sched-
ulers for SMPs (and all the associated improvement
techniques developed through the past few years), as
the runtime only has a symmetric view of the hard-
ware. Our experiments reveal that this solution is
competitive and even improves the results obtained
with an asymmetry-aware scheduler for DLA opera-
tions.
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TABLA IV

Average time (in ms) per task and worker thread in the Cholesky fact. (n = 6,144, b = 448), for the runtime

configurations.

OmpSs - Seq. BLIS OmpSs - Asym. BLIS Botlev-OmpSs - Seq. BLIS

(4 worker threads) (4 worker threads) (8 worker threads, 4+4)

dgemm dtrsm dsyrk dpotrf dgemm dtrsm dsyrk dpotrf dgemm dtrsm dsyrk dpotrf

wt 0 89.62 48.12 47.14 101.77 79.82 42.77 44.42 105.77 406.25 216.70 – –

wt 1 88.96 48.10 47.14 – 78.65 42.97 44.56 76.35 408.90 207.41 212.55 –

wt 2 89.02 48.36 47.18 87.22 79.14 43.14 44.60 85.98 415.31 230.07 212.56 –

wt 3 90.11 48.51 47.42 – 79.28 43.10 44.59 67.73 410.84 216.95 216.82 137.65

wt 4 – – – – – – – – 90.97 48.97 48.36 –

wt 5 – – – – – – – – 90.61 48.86 48.16 90.78

wt 6 – – – – – – – – 91.28 49.43 47.97 89.58

wt 7 – – – – – – – – 91.60 49.49 48.62 95.43

Avg. 89.43 48.27 47.22 94.49 79.22 42.99 44.54 83.96 250.72 133.49 119.29 103.36

TABLA V

Percentage of time per worker thread in idle/running state for the runtime configurations and the Cholesky

factorization (n = 6,144, b = 448). wt 0 is the master thread, and thus is never idle; for this thread, the

difference to 100% is devoted to synchronization, scheduling and thread creation. For other threads, this

amount of time is due to runtime overhead.

OmpSs-Seq. BLIS OmpSs-Asym. BLIS Botlev-OmpSs-Seq. BLIS

(4 worker threads) (4 worker threads) (8 worker threads, 4+4)

idle running idle running idle running

wt 0 – 98.41 – 97.85 – 86.53

wt 1 5.59 94.22 5.51 94.29 13.63 86.28

wt 2 3.14 96.67 5.27 94.53 13.94 85.98

wt 3 5.77 94.07 5.17 94.62 13.43 86.47

wt 4 – – – – 19.26 80.51

wt 5 – – – – 21.12 78.69

wt 6 – – – – 20.84 78.97

wt 7 – – – – 20.09 79.70

Avg. 4.84 95.89 5.32 94.90 17.47 82.89
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Evaluación del Consumo Energético de la
Memoria Transaccional Software en

Procesadores Heterogéneos

Emilio Villegas, Alejandro Villegas , Ángeles Navarro, Rafael Asenjo, Oscar Plata1

Resumen—Actualmente existe una enorme cantidad
de dispositivos y sistemas, como ordenadores portáti-
les y teléfonos móviles, que dependen de una ba-
teŕıa para su funcionamiento. Como consecuencia, el
hardware que incorporan debe ser energéticamente
eficiente. La industria, para soportar este mercado,
está desarrollando procesadores con el objetivo de re-
ducir su consumo energético. Por ejemplo, ARM pro-
pone la arquitectura big.LITTLE como un procesador
multi-núcleo heterogéneo: unos núcleos más rápidos
para aplicaciones orientadas al rendimiento, y otros
más lentos orientados a la eficiencia energética. Pues-
to que todos los núcleos acceden a la misma memo-
ria f́ısica, las aplicaciones multi-hilo deben recurrir a
algún tipo de sincronización para coordinar el acce-
so a los datos compartidos. La memoria transaccional
(TM) es una solución optimista para ofrecer sincroni-
zación de hilos concurrentes en memoria compartida.
En TM se permite el acceso en paralelo a los datos
compartidos y, mediante un mecanismo de detección
de conflictos, se puede garantizar la exclusión mútua.

Para beneficiarse de las ventajas que ofrece TM,
aśı como de las caracteŕısticas de los procesadores he-
terogéneos de bajo consumo, es necesario que las solu-
ciones de TM tengan en cuenta los requisitos energéti-
cos y de rendimiento de las aplicaciones en consonan-
cia con lo que ofrece el procesador. Como paso ini-
cial, hay que comprender el rendimiento y consumo
energético de las soluciones TM actuales. Para ello,
hemos realizado una evaluación de consumo y ren-
dimiento de una libreŕıa de TM software, TinySTM,
sobre un procesador del tipo big.LITTLE. Los resul-
tados revelan una buena escalabilidad en los núcleos
de bajo consumo para la mayoŕıa de las aplicaciones
evaluadas. Sin embargo, la aplicación con mayores re-
querimientos de cómputo resulta ser energéticamente
más eficiente en los núcleos orientados al rendimiento,
a pesar de su mayor consumo.

Palabras clave— Memoria transaccional software,
Procesadores heterogéneos, Eficiencia energética.

I. Introducción

Hoy d́ıa podemos encontrar dispositivos móviles y
empotrados en una gran variedad de entornos. Ejem-
plos son los teléfonos móviles, ordenadores portáti-
les, controladores e infinidad de aplicaciones del In-
ternet of Things. Todos estos dispositivos deben ser
energéticamente eficientes. En primer lugar, suelen
depender de una fuente de alimentación integrada
(por ejemplo, una bateŕıa). En segundo lugar, el en-
torno en el que se sitúan puede tener restricciones en
cuanto a su consumo y temperatura. Por ejemplo, la
enerǵıa disipada (y, por tanto, la temperatura) de un
teléfono móvil debe ser baja para que sea cómodo de
utilizar por parte del usuario.

1Universidad de Málaga, Andalućıa Tech, Dept. Ar-
quitectura de Computadores, 29071 Málaga. e-mail: emi-
lio.villegas@uma.es, avillegas@uma.es, magonzalez@uma.es,
asenjo@uma.es, oplata@uma.es

Conforme el mercado de este tipo de dispositi-
vos crece, la industria se está centrando en diseñar
procesadores de bajo, consumo energéticamente efi-
cientes. Concretamente, ARM desarrolla procesado-
res que se utilizan en dispositivos en los que debe
mantenerse un equilibrio entre consumo de enerǵıa,
temperatura y rendimiento. Para conseguir este equi-
librio, han desarrollado la arquitectura multi-núcleo
llamada big.LITTLE [1]. Esta arquitectura incorpora
dos conjuntos de núcleos: unos núcleos más rápidos,
orientados al rendimiento, y otros núcleos con menor
capacidad de cálculo pero energéticamente más efi-
cientes. Estos núcleos están organizados en 2 clusters
que llamamos cluster big y cluster little, respectiva-
mente. Los núcleos de ambos clusters implementan
el mismo ISA y tienen acceso a la misma memoria
f́ısica, por lo que una aplicación puede ejecutarse en
cualquiera de los clusters indistintamente. Por tanto,
las aplicaciones con altos requerimientos de cómpu-
to serán (probablemente) planificadas en el cluster
big, mientras que aquellas sin estos requerimientos
pueden ejecutarse en el cluster little.

Las aplicaciones deben ser programadas con un di-
seño multi-hilo para que aprovechen las capacidades
de los procesadores multi-núcleo. Programar este ti-
po de aplicaciones puede ser un reto para los pro-
gramadores, especialmente cuando se necesita sincro-
nización entre los hilos de ejecución para acceder a
datos compartidos. La porción de código que acce-
de a estos datos, conocida como sección cŕıtica, debe
garantizar la exclusión mútua en su acceso por par-
te de los hilos de ejecución. La exclusión mútua se
implementa de forma tradicional utilizando cerrojos.
Un cerrojo de grano grueso garantiza que ningún hilo
puede acceder a la sección cŕıtica si alguno de ellos ya
se encuentra ejecutándola. Normalmente, esto tiene
un gran impacto en el rendimiento de la aplicación ya
que puede producir una serialización innecesaria si se
necesita acceder a la sección cŕıtica frecuentemente
pero, dentro de ella, acceden a posiciones de memo-
ria diferentes. Para obtener un mayor rendimiento
en estos casos se puede recurrir a una implementa-
ción de cerrojos de grano fino. En ella se protegen
individualmente las posiciones de memoria (o las va-
riables u objetos), de forma que puede accederse de
forma paralela a la sección cŕıtica únicamente si van
a modificarse datos disjuntos. Con esta implementa-
ción se pretende explotar un mayor paralelismo de
la aplicación pero, a cambio, se requiere un esfuerzo
de programación mucho mayor. Por ejemplo, com-
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probar la correción de esta implementación y que no
existan deadlocks ni livelocks es una tarea dif́ıcil.
La Memoria Transaccional (TM) [2] se ha propues-

to como una alternativa optimista a los cerrojos para
implementar secciones cŕıticas. Con TM, utilizamos
transacciones para definir las secciones cŕıticas. Las
transacciones pueden ejecutarse en paralelo, pero los
accesos a memoria que se realizan dentro de ellas de-
ben ser registrados. Si dos o más transacciones han
accedido a la misma posición de memoria y, al menos,
un acceso es de escritura se registra un conflicto. En
caso de conflicto, sólo una de las transacciones tiene
permitido continuar o terminar su ejecución. El resto
debe deshacer (o descartar) los cambios especulativos
en memoria y reiniciar su ejecución. La idea es que
las transacciones proporcionen al programador una
interfaz similar al uso de cerrojos de grano grueso,
pero un rendimiento similar a los cerrojos de grano
fino. Además, la implementación de TM debe asegu-
rar la correción (esto es, que no existan deadlocks y el
progreso esté garantizado). En las últimas décadas se
han propuesto varias soluciones TM implementadas
en hardware [3] y algunos procesadores multi-núcleo
actuales incorporan este soporte [4]. Además de las
soluciones hardware, se han propuesto numerosas so-
luciones software en forma de libreŕıas [5], [6], [7],
[8], [9]. Por último, también han aparecido solucio-
nes h́ıbridas que combinan las caracteŕısticas de los
TM software y hardware [10].
Adaptar las soluciones TM existente a los proce-

sadores multi-núcleo heterogéneos de bajo consumo
es un objetivo importante para los próximos años.
Existen ya algunos análisis y propuestas de TM que
tienen en cuenta el consumo de enerǵıa de los proce-
sadores [11], [12], [13], [14], [15], [16], [17]. Sin embar-
go, estas propuestas no tienen en cuenta los proce-
sadores multi-núcleo heterogéneos y están enfocadas
a procesadores homogéneos. Además, ninguna de las
propuestas existentes considera la evaluación sobre
un sistema real: en todas ellas, tanto hardware como
software, se han utilizado simuladores para estimar
el consumo energético.
En este art́ıculo evaluamos un sistema TM softwa-

re (STM) ampliamente utilizado, TinySTM [5], [6],
sobre la plataforma Odroid-XU3 [18], que incorpo-
ra un procesador tipo big.LITTLE. Para ello, hemos
utilizado un conjunto de aplicaciones provenientes
del STAMP [19] benchmark suite y los sensores de
enerǵıa disponibles en el dispositivo. El objetivo es
analizar el comportamiento de la libreŕıa sobre este
tipo de procesadores y obtener datos e infraestructu-
ra sobre la que hacer propuestas futuras de TM con
restricciones energéticas.

II. Antecedentes

A. Arquitectura big.LITTLE de ARM

La arquitectura heterogénea big.LITTLE de ARM
está pensada para adaptarse a todo tipo de esce-
narios, incorporando núcleos de alto rendimiento y
otros de bajo consumo. Según sus propios datos [1],
esto permite ahorrar hasta un 75% de enerǵıa en

Mali GPU
(600 Mhz)

2Gbyte LPDDR3 Memory
(933 Mhz)

Cortex-A15 Quad
(2 Ghz)

Cortex-A7 Quad
(1,4 Ghz)

A15 Core A15 Core

A15 Core A15 Core

2Mbyte L2 Cache

A7 Core A7 Core

A7 Core A7 Core

512Kbyte L2 Cache

Exynox 5422 Processor

Fig. 1: Diagrama del procesador Exynox 5422 dispo-
nible en la plataforma ODROID-XU3.

escenarios de bajos requerimientos de cómputo e in-
crementar hasta un 40% el rendimiento en aplicacio-
nes multi-hilo. En su primera generación, los núcleos
de bajo consumo pertenecen a la familia Cortex-A7,
mientras que los núcleos de alto rendimiento perte-
necen a la familias Cortex-A15 o Cortex-A17. En su
segunda generación, los núcleos de bajo consumo son
de las familias Cortex-A35 o Cortex-A53, y los de
alto rendimiento son de las familias Cortex-A57 o
Cortex-A72. Los núcleos de cada tipo están organi-
zados en 2 clusters. Por ejemplo, una configuración
t́ıpica de la primera generación son 4 núcleos Cortex-
A7 (para el cluster little) y 4 núcleos Cortex-A15
(para el cluster big). Ambos clusters incorporan una
jerarqúıa cache coherente de dos niveles.

B. ODROID-XU3

El dispositivo que hemos utilizado para la evalua-
ción es ODROID-XU3 [18]. Este dispositivo incor-
pora un procesador Samsung Exynos 5422, basado
en la arquitectura big.LITTLE de ARM de prime-
ra generación. El procesador tiene 4 núcleos Cortex-
A7 en el cluster little y 4 núcleos Cortex-A15 en
el cluster big, con 512 Kbytes y 2 Mbytes de ca-
che L2, respectivamente. El sistema incorpora una
GPU MALI-T628 y 2 Gbytes de memoria DDR3. El
sistema operativo instalado sobre el dispositivo es Li-
nux odroid 3.10.59+. Además, se incluyen monitores
INA231 de corriente/enerǵıa1 capaces medir el con-
sumo de enerǵıa del cluster big, cluster little, GPU
y memoria. Estos sensores de enerǵıa son accesibles
desde el directorio /sys del sistema de ficheros. Los
datos proporcionados no son acumulativos, sino ins-
tantáneos.

Hemos desarrollado una libreŕıa que accede a di-
chos sensores y proporciona el consumo energético.
Para ello, esta libreŕıa dedica un hilo de ejecución a
leer estos sensores e integrar sus valores utilizando el
reloj de tiempo real del sistema. Una vez que este hilo
está ejecutando, podemos utilizar las funciones que
proporciona para medir la enerǵıa consumida por las
distintas secciones de nuestro código. La resolución
de estas medidas es de 100 milisegundos.

1http://www.ti.com/product/ina231
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C. TinySTM

TinySTM [5], [6] es una libreŕıa de TM softwa-
re ampliamente utilizada (disponible en http://

tmware.org/tinystm). Su implementación está ba-
sada en timestamps y trabaja a nivel de palabra de
memoria. Para la gestión de transacciones, TinySTM
incorpora varios modelos. En el modelo write-back,
los cambios especulativos en memoria se almacenan
en un buffer hasta el final de la transacción, mo-
mento en el que se hacen definitivos si no existen
conflictos. En el modelo write-through, los cambios
especulativos se guardan directamente en memoria
y los valores antiguos (que deben restaurarse en ca-
so de conflicto) se guardan en un log. En el modelo
commit-time locking, se utilizan cerrojos durante la
finalización (commit) de la transacción para prote-
ger las posiciones que están siendo actualizadas. El
caso contrario (esto es, los cerrojos se deben obte-
ner en cada acceso a memoria en lugar de al final de
la transacción) se llama encounter-time locking. Du-
rante nuestros experimentos hemos utilizado la con-
figuración por defecto de TinySTM, que emplea las
opciones write-back y encounter-time locking.

Por último, hemos observado que TinySTM utili-
za la libreŕıa atomic ops para la implementación de
algunas de sus funcionalidades. Una versión reduci-
da de esta libreŕıa viene incluida en TinySTM pero,
sin embargo, no puede ser utilizada en arquitectu-
ras ARM. El motivo es que algunas de sus funcio-
nes están especialmente programadas para otro tipo
de arquitecturas. Afortunadamente, el sistema ope-
rativo Linux odroid 3.10.59+ incorpora esta libreŕıa
compilada para procesadores ARM.

D. STAMP benchmark suite

El conjunto de aplicaciones STAMP [19] es muy
popular a la hora de evaluar distintos sistemas de
TM, tanto software como hardware. Incluye, en to-
tal, ocho aplicaciones de diferentes dominios: cien-
cia, ingenieŕıa, seguridad, aprendizaje computacio-
nal, etc. . . Para cada aplicación se pueden definir di-
versos parámetros de entrada con el objetivo de en-
fatizar las diferentes caracteŕısticas del TM a eva-
luar. Además, se incluyen unos conjuntos de datos
y parámetros de entrada por defecto que facilitan la
comparación de distintos TM.

III. Evaluación de enerǵıa y rendimiento.

A. Dispositivo

Como dispositivo para nuestras pruebas hemos es-
cogido el ODROID-XU3. La tabla I resume las ca-
racteŕısticas de este dispositivo explicadas anterior-
mente.

B. Benchmarks

Hemos seleccionado 5 aplicaciones de las dispo-
nibles en el STAMP benchmark suite: intruder,
kmeans, labyrinth, scaa2, and vacation. Por defecto,
hemos utilizado los parámetros de entrada ++, tal
y como se definen en [19]. Las aplicaciones kmeans

Caracteŕıstica Descripción

CPU Samsung Exynos-5422 :
Cortex-A15 y Cortex-A7
big.LITTLE

Memoria principal 2 Gbyte LPDDR3 RAM
933MHz

GPU Mali-T628 MP6
Almacenamiento 32GB Sandisk iNAND Ex-

treme
Medición de enerǵıa Sensores separados para el

cluster big, el cluster little,
GPU y memoria.

S.O. Linux odroid 3.10.59+

TABLA I: Sistema ODROID-XU3 utilizado durante
la evaluación.

y vacation disponen, a su vez, de entradas de baja y
alta contención. Para nuestros experimentos hemos
utilizado las entradas de alta contención. En la ta-
bla II se resumen las principales caracteŕısticas de las
aplicaciones evaluadas.

De las aplicaciones disponibles, 3 han sido exclui-
das por diferentes motivos. En bayes se obtienen re-
sultados irregulares tras varias ejecuciones del pro-
grama, por lo que decidimos excluirla de la evalua-
ción. Este problema ha sido documentado con ante-
rioridad en [20]. La aplicación genome presenta pro-
blemas de sincronización cuando se utiliza más de
un hilo de ejecución para su evaluación. En yada se
producen errores de falta de memoria para el con-
junto de datos de entrada ++. Actualmente estamos
investigando estos problemas.

C. Instrumentación del código

Por defecto, el código de STAMP está instrumen-
tado con contadores de tiempo para medir el ren-
dimiento de las distintas aplicaciones. Para nuestros
experimentos, hemos desarrollado una libreŕıa de ins-
trumentación propia y hemos reemplazado la incor-
porada en STAMP. Esta libreŕıa proporciona acceso
a los sensores de enerǵıa mencionados anteriormente:
cluster big, cluster little, GPU y memoria. Además,
se ha añadido un contador de tiempo de ejecución.
Se ha comprobado que los resultados de este últi-
mo y los proporcionados en la libreŕıa que STAMP

Aplicación Longitud
de
transac-
ción

Conjuntos
de lec-
tura y
escritura

Tiempo
en
transac-
ción

intruder Corta Medios Medio
kmeans Corta Pequeños Bajo
labyrinth Larga Grandes Alto
ssca2 Corta Pequeños Bajo
vacation Media Medios Alto

TABLA II: Aplicaciones utilizadas en la evaluación.
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incorpora por defecto no tienen una variación signi-
ficativa. Por último, como el objetivo es comprobar
la enerǵıa consumida por todo el sistema, nuestros
experimentos miden la enerǵıa de los cuatro senso-
res, integramos el consumo instantáneo a lo largo del
tiempo de ejecución para cada uno de ellos y retor-
namos su suma.

D. Resultados experimentales

Durante los experimentos, examinamos tres métri-
cas. En primer lugar, medimos el tiempo de ejecución
normalizado al tiempo empleado por un hilo utili-
zado la libreŕıa TinySTM. En segundo lugar, medi-
mos la enerǵıa consumida por la ejecución completa
de cada aplicación. De nuevo, esta segunda medida
está normalizada a la ejecución de un sólo hilo uti-
lizando TinySTM. Por último, calculamos el EDP
(Energy-Delay Product) con los datos anteriores. El
EDP tiene en cuenta tanto el tiempo de ejecución
como la enerǵıa consumida por la aplicación: valores
pequeños muestran una mayor eficiencia. Para ca-
da una de las métricas (tiempo de ejecución, enerǵıa
consumida y EDP) se han representado las medias
geométricas de las cinco aplicaciones evaluadas. En
cada experimento se han llevado a cabo diez ejecu-
ciones y se ha calculado el valor promedio para cada
una de las métricas. No obstante, los resultados ob-
tenidos han sido consistentes en cada una de las diez
ejecuciones. La normalización de cada métrica se ha
llevado a cabo utilizando una ejecución de TinySTM
con un único hilo. No se ha utilizado para esta com-
paración una versión secuencial del código ya que la
instrumentación es distinta y los resultados pueden
no ser comparables con los obtenidos por TinySTM.
La implementación de TinySTM está optimizada pa-
ra otras arquitecturas y únicamente resulta competi-
tiva (en términos de velocidad y consumo energético)
para la aplicación labyrinth. Sin embargo, el objetivo
es evaluar la escalabilidad, tanto energética como de
rendimiento, de TinySTM en una arquitectura he-
terogénea, pero no su comparación con otras imple-
mentaciones de las aplicaciones.

D.1 Resultados de la ejecución

En la tabla III se muestran los tiempos de ejecu-
ción y consumo de enerǵıa de las aplicaciones utili-
zando cuatro hilos en los clusters big y little. En los
siguientes apartados se representan gráficamente y se
comentan estos resultados.

D.2 Análisis del cluster little

La figura 2 muestra los resultados de la evaluación
del cluster little. En cuanto al tiempo de ejecución
(fig. 2.a), TinySTM muestra una buena escalabilidad
en los núcleos Cortex-A7 en todas las aplicaciones.
La misma afirmación se aplica al consumo de enerǵıa
(fig. 2.b) y EDP (fig. 2.c). Por ejemplo, utilizar cua-
tro hilos de ejecución proporciona una reducción del
EDP en torno al 90%, según la media geométrica
calculada. Recordar que el consumo de enerǵıa (y,
por tanto, EDP) se miden para el procesador com-

Aplicac. T.E.A7 T.E.A15 C.E.A7 C.E.A15

intruder 87.0 127.3 120.9 635.9
kmeans 22.3 37.5 31.9 187.7
labyrinth 91.4 34.5 136.9 295.9
ssca2 32.6 35.6 45.9 171.8
vacation 138.3 271.7 188.2 1317.0

TABLA III: Tiempo de ejecución en segundos (T.E.)
y consumo de enerǵıa en Julios (C.E.) de las aplica-
ciones sobre los distintos clusters utilizando cuatro
hilos.

pleto: el hecho de que los procesadores Cortex-A15
no estén siendo utilizados resulta en un consumo de
enerǵıa reducido.

D.3 Análisis del cluster big

La figura 3 muestra los resultados de la evaluación
del cluster big. En este caso, el escenario es diferente
si lo comparamos con el cluster little. Los tiempos de
ejecución (fig. 3.a) muestran escalabilidad, aunque de
manera inferior al cluster little. Además, los núcleos
Cortex-A15 no son tan eficientes como los Cortex-
A7 en términos de enerǵıa (fig. 3.b). Por ejemplo, las
aplicaciones intruder, kmeans y vacation muestran
un incremento en el consumo energético cuando se
activan los cuatro núcleos. Como resultado de este
incremento en el consumo, el EDP (fig. 3.c) no resul-
ta óptimo en todas las aplicaciones cuando ejecutan
cuatro hilos. Las aplicaciones mencionadas anterior-
mente (intruder, kmeans y vacation) encuentran un
EDP más eficiente utilizando únicamente dos hilos,
lo cual aumenta levemente su tiempo de ejecución
en comparación con la utilización de cuatro hilos.
La media geométrica nos muestra que, en cuanto a
tiempo de ejecución, es preferible utilizar cuatro hilos
para la mayoŕıa de aplicaciones. Sin embargo, utili-
zar cuatro hilos resulta en un consumo de enerǵıa
un 20% superior en comparación con el uso de dos
hilos. Estas diferencias se compensan mútuamente
en el EDP: no existen diferencias apreciables en el
EDP promedio comparando la ejecución utilizando
dos hilos o cuatro hilos.

D.4 Evaluación de ambos clusters

La figura 4 muestra la evaluación de las aplicacio-
nes cuando incrementamos el número de hilos has-
ta ocho con el objetivo de utilizar ambos clusters.
Antes de ejecutar estas aplicaciones, observamos el
comportamiento del sistema operativo en cuanto a
planificación de hilos. Durante nuestros primeros ex-
perimentos hemos comprobado que, utilizando cua-
tro hilos de ejecución o menos, el sistema operativo
los planifica en el cluster big tan pronto como detecta
algún tipo de carga computacional. En el momento
que se utilizan los ocho hilos de ejecución, el siste-
ma operativo decide hacer uso del cluster little junto
al cluster big. Los resultados de tiempos de ejecu-
ción (fig. 4.a) muestran que, hasta cuatro hilos, la
aceleración es similar al uso del cluster big. Cuando
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a. Tiempo de ejecución normalizado a un hilo.

b. Consumo de enerǵıa normalizado a un hilo.

c. EDP normalizado a un hilo.

Fig. 2: Evaluación del cluster little.

incrementamos el número de hilos hasta ocho pode-
mos observar que los tiempos de ejecución mejoran.
Además, el consumo de enerǵıa (fig. 4.b) mejora res-
pecto al uso de únicamente el cluster big en todas
las aplicaciones salvo kmeans, dónde empeora lige-
ramente. Sin embargo, este ligero aumento no tiene
impacto en el EDP (fig. 4.c), ya que la mejora en los
tiempos de ejecución compensa el incremento de con-
sumo de enerǵıa. Por tanto, utilizar ambos clusters
mejora el EDP en todos los casos.

a. Tiempo de ejecución normalizado a un hilo.

b. Consumo de enerǵıa normalizado a un hilo.

c. EDP normalizado a un hilo.

Fig. 3: Evaluación del cluster big.

D.5 Comparación entre los clusters little y big

La figura 5 muestra una comparativa en-
tre los clusters little y big. Para el tiempo
de ejecución (fig. 5.a) representamos el cociente
T iempoEjec.A7/T iempoEjec.A15. Valores mayores
que 1 muestran un mejor rendimiento en el cluster
big, mientras que los menores de 1 muestran un me-
jor rendimiento en el cluster little. La ejecución de
la aplicación utilizando un único hilo muestra que el
cluster big obtiene mejores tiempos gracias a su po-
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a. Tiempo de ejecución normalizado a un hilo.

b. Consumo de enerǵıa normalizado a un hilo.

c. EDP normalizado a un hilo.

Fig. 4: Evaluación utilizando ambos clusters.

tencia de cálculo. Conforme el número de hilos au-
menta, el rendimiento empieza a cambiar a favor del
cluster little. Dado que el cluster big es capaz de re-
intentar las transacciones abortadas más rápidamen-
te, también se produce un aumento significativo de
aquellas que vuelven a tener algún conflicto durante
dichos reintentos. Concretamente, en kmeans, intru-
der y ssca2 se produce un aumento del 71%, 34% y
56%, respectivamente, en el número de transaccio-
nes abortadas cuando las ejecutamos sobre el cluster

a. T iempoEjec.A7/T iempoEjec.A15.

b. ConsumoEnerg.A7/ConsumoEnerg.A15.

c. EDPA7/EDPA15.

Fig. 5: Comparativa entre los clusters little y big.

big en comparación con el cluster little. Tal aumento
en el número de reintentos no puede ser compensado
por la mayor potencia de cálculo del cluster big, por
lo que el cluster little resulta más eficiente. La apli-
cación labyrinth es una excepción a lo dicho anterior-
mente: dado que requiere gran potencia de cálculo, es
capaz de aprovechar los recursos que el cluster big po-
ne a su disposición. Además, la variación en el núme-
ro de transacciones abortadas es de apenas un 4%,
por lo que no se produce ningún efecto negativo sobre
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el tiempo de ejecución. La misma comparativa se rea-
liza para el consumo de enerǵıa (fig. 5.b) realizando la
operación ConsumoEnerg.A7/ConsumoEnerg.A15.
En todos los casos, salvo labyrinth con un sólo hi-
lo, el cluster little produce mejores resultados que
el cluster big. Para el EDP (fig. 5.c) comprobamos
una mayor eficiencia del cluster little salvo en laby-
rinth, donde el cluster big es más apropiado. Da-
do que labyrinth presenta transacciones largas que
modifican gran cantidad de datos, requiere una gran
potencia de cálculo. Los núcleos Cortex-A15 son ca-
paces de proporcionar esta potencia y amortizar el
mayor consumo de enerǵıa.

IV. Trabajo relacionado

Recientemente se han realizado análisis del consu-
mo de enerǵıa de TM sobre distintos tipos de pro-
cesadores y se han propuesto soluciones a partir de
los resultados de dichos análisis. Gaona et al. [11]
caracterizan el consumo de enerǵıa de dos TM hard-
ware. Además, proponen la serialización dinámica de
transacciones en hardware con el objetivo de reducir
la enerǵıa consumida [12]. Esto lo consiguen tratando
de minimizar el trabajo especulativo que se desapro-
vecha cuando las transacciones encuentran conflic-
tos y deben abortar. Del mismo modo, Moreshet et
al. [13] y Ferri et al. [21] realizan análisis energéticos
de TM hardware utilizando simuladores. Sus resul-
tados muestran una mejora en el consumo energéti-
co comparado con el uso de soluciones de exclusión
mútua basadas en cerrojos. Baldassin et al. [14], [15]
caracterizan la libreŕıa de TM software TL2 [9] sobre
procesadores homogéneos de bajo consumo basados
en la arquitectura ARMv7 utilizando simuladores.
Además, proponen una solución basada en la varia-
ción dinámica del voltaje y el escalado de la frecuen-
cia del procesador con el objetivo de reducir el con-
sumo de enerǵıa. Sobre la misma plataforma, Klein
et al. [16] proponen una estrategia basada en memo-
ria scratch-pad para reducir el consumo energético.
Para ello, también han utilizado simuladores para
estimar la enerǵıa consumida. Sanyal et al. [17] pro-
ponen el uso de técnicas de clock-gating para reducir
el consumo de enerǵıa en TM hardware y mejorar su
rendimiento.

En la investigación previa no se han analizado pro-
cesadores con núcleos heterogéneos como los de la
arquitectura big.LITTLE. En este trabajo nos cen-
tramos en analizar TM software sobre este tipo de
procesadores. Además, dado que la plataforma hard-
ware sobre la que realizamos nuestros experimen-
tos nos proporciona sensores de consumo energético,
podemos obtener mediciones reales de la eficiencia
energética de la libreŕıa evaluada. Por contra, todos
los análisis anteriores se han realizado utilizando si-
muladores.

V. Conclusiones y trabajo futuro

En este art́ıculo presentamos el análisis de una li-
breŕıa TM software ejecutada sobre un procesador
multi-núcleo heterogéneo basado en la arquitectura

big.LITTLE de ARM. Nuestra evaluación muestra
que la escalabilidad de la libreŕıa, en términos de
rendimiento y enerǵıa, es mejor sobre el cluster little
compuesto de cuatro núcleos Cortex-A7. Sin embar-
go, una de las aplicaciones analizadas (labyrinth) ha
mostrado mejor rendimiento y una utilización más
eficiente de la enerǵıa (esto es, menor EDP) en los
núcleos Cortex-A15. En todos los casos, utilizar si-
multáneamente el cluster big y el cluster little con
ocho hilos de ejecución resulta en una mejoŕıa en el
rendimiento y la eficiencia energética.
Nuestro trabajo futuro se enfoca en utilizar los re-

sultados e infraestructura expuestos en este art́ıcu-
lo para construir un planificador para aplicaciones
que utilizan TM sobre procesadores heterogéneos.
El objetivo es permitir que las aplicaciones basadas
en TM puedan situarse en los núcleos que les per-
mitan obtener mayor eficiencia energética. Además,
planeamos realizar un análisis más exhaustivo de la
libreŕıa TinySTM (esto es, determinar el consumo de
las funciones que TinySTM proporciona). Este se-
gundo análisis nos permitirá diseñar mejoras en la
libreŕıa enfocadas al aprovechamiento de los recur-
sos de los procesadores heterogéneos.
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Análisis comparativo del uso de STMs en
códigos de reducción irregulares

Manuel Pedrero, Eladio Gutiérrez, Sergio Romero y Óscar Plata1

Resumen— La memoria transaccional (TM) consti-
tuye un paradigma de concurrencia optimista en ar-
quitecturas multinúcleo que puede ser de utilidad en
la explotación de paralelismo en aplicaciones irregula-
res, en las que la información sobre las dependencias
de datos no está disponible hasta la ejecución. Este
trabajo presenta y discute cómo aprovechar las ca-
racteŕısticas de un sistema STM (software transactio-
nal memory) en patrones de computación que involu-
cren operaciones de reducción, ligadas frecuentemen-
te a aplicaciones irregulares. Con el fin de comparar
el uso de enfoques STM en esta clase de patrones
con otras soluciones más clásicas, se ha implementa-
do como prueba de concepto un sistema STM, que
denominaremos ReduxSTM, que combina dos ideas:
una consolidación (commit) ordenada de las transac-
ciones, que asegura una equivalencia con la ejecución
secuencial del código; y una extensión del mecanis-
mo de privatización subyacente al sistema STM que
contempla las operaciones de reducción.

Palabras clave— Software Transactional Memory
(STM), operaciones de reducción, aplicaciones irre-
gulares.

I. Introducción

La disponibilidad de múltiples núcleos compar-
tiendo una memoria global en los computadores ac-
tuales está teniendo una gran influencia en cómo
se diseñan las aplicaciones. Al descomponer un pro-
blema en tareas concurrentes, el rendimiento final
está determinado en buena parte por cómo se gestio-
nan las posibles dependencias de datos y de control.
En general las dependencias se gestionan de una ma-
nera conservadora, especialmente cuando se resuel-
ven en tiempo de compilación. En el caso de apli-
caciones que presentan un patrón irregular de refe-
rencias de memoria ésta gestión puede resultar muy
limitada, ya que muchas dependencias no se conocen
completamente hasta que la aplicación no se ejecuta.
En este contexto, la memoria transaccional (TM) [1]
proporciona un modelo de concurrencia optimista en
arquitecturas multinúcleo, facilitando al programa-
dor la explotación de paralelismo en códigos –como
los de las aplicaciones irregulares– que no son fácil-
mente analizables de forma estática.
TM ha surgido como una alternativa que facilita

la coordinación de threads concurrentes. TM propor-
ciona el concepto de transacción: una estructura de
programación que garantiza atomicidad, consistencia
y aislamiento en bloque de las instrucciones que la
componen. Las transacciones pueden ejecutarse con-
currentemente, pero el sistema garantiza que los re-
sultados de la ejecución sean los mismos que en una
ejecución secuencial.

1Dpto. de Arquitectura de Computadores, Universi-
dad de Málaga, 29071 Málaga, e-mail: mpedrero@uma.es,
eladio@uma.es, sromero@uma.es, oplata@uma.es

En un sistema TM, las transacciones se ejecutan de
manera especulativa, de forma que las modificaciones
en las posiciones de memoria quedan registradas por
un gestor de versiones. Si dos transacciones concu-
rrentes entran en conflicto (escritura/escritura, lectu-
ra/escritura en la misma posición de memoria), una
de ellas debe abortar. Tras restaurar su estado inicial
(rollback), la transacción que aborta reintentará la
ejecución especulativa. Cuando una transacción ter-
mina su ejecución libre de conflictos, consolida sus
datos modificados (commit) haciéndolos visibles al
resto del sistema. Se dice que la gestión de versiones
en un sistema TM es eager si los cambios se trasladan
a memoria inmediatamente, manteniendo un buffer
con los valores antiguos (undo log) que se usará para
restaurar el estado inicial en caso de aborto. Por el
contrario, en una gestión de versiones lazy las modifi-
caciones se mantienen en un buffer de escritura (redo
log), consolidándose al final de la transacción, duran-
te la fase de commit. Con una terminoloǵıa similar,
la detección de conflictos se puede realizar inmedia-
tamente (eager) o bien posponerse hasta el comienzo
de la fase de commit (lazy). Encontramos en la litera-
tura un buen número de propuestas TM, implemen-
tadas bien en software (STM), en hardware (HTM)
o con enfoques h́ıbridos (HyTM) [2].

Dadas las ventajas de TM, se han realizado esfuer-
zos encaminados a extraer paralelismo de aplicacio-
nes secuenciales ya existentes mediante este paradig-
ma. De hecho, muchas de las caracteŕısticas básicas
de TM, como la detección de conflictos, la privatiza-
ción especulativa de posiciones de memoria y el abor-
to/reintento de la ejecución se pueden encontrar en
otras técnicas como el multithreading especulativo
(SpMT), o la especulación a nivel de thread (thread-
level speculation ó TLS) [3], las cuales se han pro-
bado eficaces en la paralelización de programas con
threads.

En general paralelizar un programa secuencial im-
plica descomponer el programa en tareas y resol-
ver correctamente las dependencias de datos entre
las mismas. De este modo, la concurrencia optimis-
ta que ofrece TM puede ayudar en la paralelización
de aplicaciones irregulares, donde un análisis estáti-
co no es suficiente para determinar la mayor parte
de las dependencias. Las transacciones, definidas co-
mo secciones del programa secuencial, pueden ejecu-
tarse concurrentemente, dejando a cargo del sistema
TM la detección y resolución de los conflictos entre
transacciones en tiempo de ejecución. Nótese sin em-
bargo que, además de los conflictos de datos, podŕıa
requerirse una ordenación de las transacciones para
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asegurar resultados correctos. Los sistemas TM con-
vencionales no garantizan ningún orden de commit
entre las transacciones.

En este trabajo se discute cómo utilizar un sistema
TM para explotar patrones de reducción (operacio-
nes asociativas y conmutativas) con accesos de me-
moria irregulares (no conocidos en compilación) y se
compara esta alternativa con otras soluciones clási-
cas. Para ello se ha desarrollado ReduxSTM; un sis-
tema STM que añade caracteŕısticas espećıficas pa-
ra este tipo de operaciones. ReduxSTM garantiza el
commit de las transacciones en un orden equivalente
al secuencial, y proporciona un tratamiento espećıfi-
co de las reducciones aprovechando la privatización
subyacente al sistema STM. Con ello se pretende re-
ducir el número de abortos derivados de las opera-
ciones de reducción esperando trasladar este hecho a
una mejora del rendimiento.

II. Patrones de reducción en aplicaciones

irregulares

Una sentencia de reducción es un patrón de la for-
ma O = O ⊕ ξ, donde ⊕ es un operador asociativo
y conmutativo aplicado a un objeto de memoria O
(objeto o variable de reducción), y ξ es una expre-
sión computada con objetos privados que no depen-
den de O. Se dice que un bucle es completamente
de reducción (o reducción de histograma) si contie-
ne sentencias de reducción y las únicas dependencias
entre iteraciones son causadas por el objeto de re-
ducción. Aśı mismo, el objeto de reducción no debe
ser accedido por ninguna otra sentencia que no sea
de reducción [4].

Las operaciones de reducción son parte habitual
del núcleo de muchas aplicaciones computacionales
como el álgebra de matrices dispersas, resolutores de
ecuaciones diferenciales, etc. En estos casos el objeto
de reducción (comúnmente un vector multidimensio-
nal) es accedido a través de ı́ndices indirectos, lo que
confiere una naturaleza irregular a la aplicación.

Desde el punto de vista de las dependencias de da-
tos, las sentencias de reducción causan dependencias
entre iteraciones, ya que la variable de reducción es
léıda y a su vez escrita. No obstante, en los bucles
completamente de reducción, las iteraciones se pue-
den reordenar sin problemas siempre que todas las
reducciones sobre el objeto de reducción tengan el
mismo operador, al ser éste conmutativo y asociati-
vo.

No obstante puede haber situaciones donde la con-
dición de bucle de reducción no se verifique comple-
tamente. Por ejemplo si se accede al objeto de re-
ducción fuera de las sentencias de reducción, si se
combinan varios operadores diferentes (aunque sean
de reducción), o si ocurren otras dependencias entre
las iteraciones debidas a otras variables no reducti-
vas [5], [6]. A pesar de ello, puede que la condición
de reducción se siga verificando para un subconjunto
de iteraciones. Es lo que se conoce como reduccio-
nes parciales. Un ejemplo de esto se muestra en la
figura 3.

A la hora de paralelizar bucles de reducción, pode-
mos clasificar los métodos propuestos en la literatura
en dos grandes grupos: (a) métodos que garantizan
la exclusión mutua entre los accesos a los objetos de
reducción [7], y (b) métodos que acumulan parcial-
mente el resultado en copias privadas de los objetos
de reducción [8], [9], [10] y luego realizan una reduc-
ción global en el objeto de reducción original.

A. Exclusión mutua

Una forma obvia de resolver los conflictos causa-
dos por las sentencias de reducción es convertir el
bucle secuencial completamente de reducción en un
DOALL, encerrando las sentencias de reducción (o
un grupo de ellas) en una sección cŕıtica, de ma-
nera que sólo un thread accederá a las variables de
reducción a la vez. El principal inconveniente de es-
te enfoque es el alto grado de serialización, aunque
puede mejorarse empleando locks de grado fino (fine-
grained locks). Si el objeto de reducción es un vector,
asociaŕıamos un lock por cada elemento del mismo,
de modo que dos threads puedan acceden a elemen-
tos diferentes en paralelo, y sólo haya serialización
en caso de producirse un conflicto real. Un enfoque
similar se puede conseguir con operaciones atómicas,
aunque su disponibilidad depende en gran medida de
la arquitectura hardware.
En este grupo de técnicas podemos incluir mode-

los basados en tareas, como la cláusula omp task de-
pend incluida recientemente en el estándar OpenMP
u otras soluciones similares como las de [11] y [12].
En estos casos las variables de reducción se marcaŕıan
como una dependencia de entrada-salida de la tarea.
La principal limitación de estos enfoques en códigos
irregulares es su capacidad para expresar dependen-
cias complejas, como las indirecciones, y también pa-
ra expresar las dependencias cuando éstas se compu-
tan dentro de la tarea.

B. Privatización

Privatizar los objetos de reducción es una solución
bastante eficaz y extendida a la hora de paralelizar
bucles de reducción. En este caso se distribuye el es-
pacio de reducción entre los threads, cada uno de
los cuales opera sobre copias privadas de las varia-
bles de reducción. Estas copias deben inicializarse al
elemento neutro del operador. Tras finalizar su tra-
bajo, las reducciones parciales realizadas en las co-
pias privadas han de reducirse de forma segura sobre
los objetos de reducción originales. Dos técnicas re-
presentativas de este grupo son Replicated Buffer y
Array Expansion, que se diferencian en cómo resuel-
ven los conflictos en la reducción final. El principal
inconveniente de la privatización es su gasto de me-
moria extra, ya que multiplicamos el tamaño de los
objetos de reducción por el número de threads.

III. Enfoques TM en patrones de reducción

Al considerar la paralelización de un bucle de re-
ducción completo, un enfoque directo mediante TM
consiste en sustituir la sección cŕıtica que abarca las
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Read subscript arrays:
edge(1,*), edge(2,*)

do itime=1,nTimes
do i=1,nEdges
n1 = edge(1,i)
n2 = edge(2,i)

Compute ζ1, ζ2, ζ3

vel(1,n1)=vel(1,n1)+ζ1
vel(2,n1)=vel(2,n1)+ζ2
vel(3,n1)=vel(3,n1)+ζ3

vel(1,n2)=vel(1,n2)-ζ1
vel(2,n2)=vel(2,n2)-ζ2
vel(3,n2)=vel(3,n2)-ζ3

enddo
.....

enddo

Compute subscript arrays:
m(*),
mbeg(*),
mend(*)

do irow=1, nRows
do i=1,jdt+1
im =m(i)
imb=mbeg(i)
ime=mend(i)
do is=imb,ime,2
Compute ζ1, ζ2...
do ilev=1,2*jdlev
f1(ilev,im)=f1(ilev,im)+ζ1
f2(ilev,im)=f2(ilev,im)+ζ2
.....
enddo

enddo
.....

enddo

do ihop=1, nHops
Update subscripts: B1(*),B2(*)
do itime=1,nTimes
do ih=1,nParticles
i=B1(ih)
j=B2(ih)

Compute r(i,j), ζ(i,j), η(i,j), θ(i, j)

if (r .lt. CutOff) then
AX(i)=AX(i) + ζ
AX(j)=AX(j) - ζ
AY(i)=AY(i) + ζ
AY(j)=AY(j) - ζ
U = U + η
P = P + θ
endif

enddo
.....

enddo
enddo

(a) (b) (c)
Fig. 1

Algunos códigos con bucles de reducción: (a) Unstructured, (b) transformada de Legendre y (c) dinámica

molecular 2D.

for (i=0; i<NInd; i++){
Compute ξ1, ξ2
#pragma omp critical{
...
A[idx1[i]]⊕= ξ1
A[idx2[i]]⊕= ξ2
...

}
}

for (i=0; i<NInd; i++){
Compute ξ1, ξ2
BEGIN_XACT()

...
TM_WRITE(A[idx1[i]]],

TM_READ(A[idx1[i]]⊕ ξ1))
TM_WRITE(A[idx2[i]]],

TM_READ(A[idx2[i]]⊕ ξ1))
...

END_XACT()
}

(a) (b)

Fig. 2

Uso de transacciones (b) como reemplazo de una

sección cŕıtica (a).

for (i=0; i<N; i++){
A[K[i]] = ...;
... = A[L[i]];
A[R[i]] = A[R[i]] ⊕ ξ;

}

Fig. 3

Ejemplo de bucle con una zona de reducción parcial.

Los sub́ındices, K, L and R, restringen el acceso a A

tal como se muestra. Los accesos A[K[:]] and A[L[:]] no

se solapan.

sentencias de reducción por una transacción, tal co-
mo se muestra en la figura 2. Esta solución es sim-
ple desde el punto de vista de la programabilidad,
y los potenciales conflictos que surgen debido a las
indirecciones son gestionados por el sistema TM. En
caso de escenarios de baja contención, el sistema TM
podrá mantener un buen nivel de paralelismo fren-
te a la fuerte serialización que se produce en el caso
de emplear secciones cŕıticas (mutex, spinlocks, ato-
mics, etc).
Si además imponemos cierto orden en el TM de

forma que los commits de las transacciones tengan
lugar de forma equivalente al orden de la ejecución
secuencial, entonces podemos pensar en el sistema
TM como una herramienta de apoyo a un enfoque

TLS. Esto es especialmente interesante para aquellos
casos en los que la paralelización de las reducciones
no se puede abordar con soluciones clásicas porque
las condiciones de bucle de reducción no se verifican
completamente.

Un ejemplo de esta situación se muestra en la figu-
ra 3, donde hay conflictos potenciales entre accesos
a un vector en una sentencia de reducción y acce-
sos fuera de ella. Sin embargo puede existir un sub-
conjunto de iteraciones que cumplan la condición de
reducción si existen restricciones en los sub́ındices
como las mostradas en la figura [5]. En la figura 4
podemos observar otro ejemplo donde existen lectu-
ras y escrituras a través de punteros que pueden ser
alias de las variables de reducción. Este hecho impi-
de saber en tiempo de compilación si se trata de un
bucle completamente de reducción y si, consecuente-
mente, las iteraciones pueden o no reordenarse con
seguridad [6]. Estos patrones, a los que hemos deno-
minado reducciones parciales, han sido tratados en la
literatura por medio de enfoques especulativos, como
se discute en la siguiente sección.

IV. Trabajos relacionados

La idea de resolver la paralelización de bucles de
reducción especulativamente no es nueva. En [13] se
propone el test LRPD que, tras una fase de inspec-
ción, es capaz de seleccionar aquellas iteraciones que
se pueden lanzar especulativamente en paralelo me-
diante una estructura DOALL. Esta idea ha sido re-
formulada recientemente con Privateer [4]. Otro en-
foque especulativo reciente para bucles de reducción
lo encontramos en [6], centrado en la detección y eje-
cución especulativa de variables de reducción parcial
(PRV). En [14] y [15] se explora la posibilidad de
utilizar un sistema TM en bucles de reducción, des-
habilitando la detección de conflictos y extendien-
do el buffer de escritura para tal fin. Este enfoque
requiere el conocimiento previo de que el bucle sea
completamente de reducción y no es aplicable en el
caso de reducciones parciales. Otras propuestas más
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for (termptr = ... ; termptr = termptr->nextterm) {
...
for (netptr = ... ; netptr=netptr->nterm) {

...
*costptr += ...; // Reduction sentence

}
...
rowsptr = tmp_rows[net] ;
for (row = 0 ; rowsptr[row] == 0 ; row++ ){

...
}
...
tmp_num_feeds[net] = f ;
...
tmp_missing_rows[net] = -m ;
...
delta_vert_cost += ( ... ); // Reduction sentence

}

Fig. 4

Esquema de un bucle de la función new dbox a() del

código 300.twolf (benchmark SPEC CPU2000). Los alias

entre punteros hacen imposible saber si se trata de un

bucle de reducción aunque contiene sentencias de

reducción.

generales basadas en TM y que son aplicables a re-
ducciones irregulares las encontramos en [16], [17],
[18]. IPOT [16] es capaz de lanzar bloques de ins-
trucciones en paralelo contenidas en estructuras si-
milares a transacciones ordenadas, y permite relajar
las restricciones de consistencia para mejorar el ren-
dimiento. ALTER [17] propone un esquema TLS al
estilo transaccional en el que las variables pueden ser
anotadas permitiéndoles un chequeo de consistencia
más permisivo. Una de estas anotaciones está pen-
sada precisamente para las variables de reducción.
En [18] se propone una técnica de paralelización au-
tomática basada en transacciones hardware ordena-
das. Por último cabe destacar RMW (Read-Modify-
Write without aborts [19]), un enfoque STM reciente
que proporciona soporte espećıfico para los patrones
de lectura-modificación-escritura de los cuales las re-
ducciones son un caso particular. Este enfoque ge-
neral está limitado, no obstante, por su limitada es-
calabilidad, no contempla transacciones ordenadas y
está pensado fundamentalmente para variables esca-
lares, excluyendo vectores y estructuras multidimen-
sionales que aparecen con frecuencia en códigos con
reducciones.

V. ReduxSTM

Además de ser un sustituto directo de una sec-
ción cŕıtica, las transacciones realizan una privati-
zación selectiva de aquellas variables marcadas como
transaccionales. La idea que se plantea es aplicar este
mecanismo de privatización subyacente a las varia-
bles de reducción, permitiendo evitar aquellos abor-
tos derivados de las sentencias de reducción siempre
que sea posible. Las transacciones realizarán reduc-
ciones parciales sobre su versión local de la variable,
realizándose la reducción global en la variable com-
partida durante la fase de commit. La asociatividad
y conmutatividad del operador garantiza que esto
pueda hacerse de forma segura. De esta manera el
programador sólo tiene que marcar como transaccio-

TABLA I

Diferentes técnicas de paralelización de bucles

completamente de reducción.

Requeri-
miento de
memoria
extra

Paralelis-
mo

potencial

Sobre-
carga
de

sincro-
nismo

Reduc-
ción
final

Privatización muy alto muy alto muy bajo śı
Sección cŕıtica muy bajo muy bajo alto no

Lock de grano fino alto alto alto no
Ops. atómicas ninguno muy alto alto no

TM bajo alto/medio bajo no
ReduxSTM bajo muy alto bajo en commit

nales las operaciones de reducción (sentencias) sin
tener conocimiento de si se trata de un bucle com-
pletamente de reducción o de una reducción parcial.
Aquellas sentencias de reducción que tengan conflic-
tos con otros accesos a memoria (escritura o lectura)
serán detectadas y corregidas por el STM de forma
transparente al programador.

Nuestra propuesta, ReduxSTM, soporta por tan-
to patrones potenciales de reducción, donde resulta
complicado determinar estáticamente si son reduc-
ciones parciales o totales. ReduxSTM ha sido plan-
teado como una prueba de concepto para comprobar
si un sistema TM se puede beneficiar de un trata-
miento espećıfico de los patrones de reducción. Re-
duxSTM ha sido construido como una libreŕıa desde
cero. Una comparativa de los diferentes enfoques dis-
cutidos se incluye en la tabla I.

A. Caracteŕısticas

Soporte de reducciones. Una de las carac-
teŕısticas clave de ReduxSTM es la capacidad de ex-
plotar la privatización selectiva asociada al sistema
transaccional. Al explotar esta privatización impĺıci-
ta se consiguen eliminar abortos innecesarios, mejo-
rando el grado de concurrencia.

Con este propósito se introduce una nueva primi-
tiva para las operaciones de reducción, que el pro-
gramador podrá usar junto con las ya existentes de
lectura y escritura. Esta primitiva es tratada por los
gestores de conflictos y de versiones como una terce-
ra operación básica: lectura (R), escritura (W) y re-
ducción (Rdx). Su semántica es una lectura, seguida
de una escritura en la misma posición de memoria
tras haber realizado la operación de reducción. La
nueva primitiva Rdx(add, val,⊕) es semánticamen-
te equivalente a W (add,R(add)⊕ val) pero permite
una ejecución más eficiente.

Transacciones ordenadas. Una segunda carac-
teŕıstica importante de ReduxSTM es el manteni-
miento de una restricción de orden entre los commits
de las transacciones. De esta manera podemos ga-
rantizar que la ejecución especulativa lleva al mismo
resultado que la versión secuencial. Obsérvese que,
aunque los bucles completamente de reducción pue-
den ser reordenados sin problemas, esto no es aśı en
el caso de las reducciones parciales, donde las reduc-
ciones coexisten con lecturas y escrituras sobre las
variables de reducción fuera de las sentencias de re-
ducción.
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TABLA II

Conflictos transaccionales potenciales.

STM

Estándar

ReduxSTM

(Orden + Rdx.)

R−W aborto no hay conflicto
W−R aborto aborto
W−W aborto no hay conflicto
Rdx−R como R-W-R aborto
R−Rdx como R-R-W no hay conflicto
Rdx−W como R-W-W no hay conflicto
W−Rdx como W-R-W no hay conflicto
Rdx−Rdx como R-W-R-W no hay conflicto

Esta restricción de orden en la fase de commit se
convierte en el mecanismo básico de atomicidad de
los commits, pero a su vez tiene un coste de ren-
dimiento, ya que supone esperas no deseables en el
turno de commit. No obstante, la oportunidad de
mejora radica en el ahorro de abortos y rollbacks ge-
nerados por las falsas dependencias asociadas a las
reducciones [3], [15] como se muestra en la tabla II.
La primera columna especifica dos operaciones reali-
zadas por dos transacciones diferentes, donde la pri-
mera debe realizar la fase de commit antes de la se-
gunda. Por ejemplo, R−W, estaŕıa asociado a una
anti-dependencia. La segunda columna corresponde
al comportamiento de un TM convencional y la ter-
cera a nuestra propuesta.

Gestión de versiones. Soportar reducciones
(que pueden entrar en conflicto con lecturas y escri-
turas) junto con las transacciones ordenadas conlleva
una gestión de versiones lazy, donde la consolidación
de las posiciones de memoria se realiza al finalizar
la transacción en la fase de commit. Para ello se in-
troducen dos buffers privados que almacenan infor-
mación disjunta: el write buffer y el reduction buffer.
El primero ya existe en los sistemas transacciona-
les convencionales y el segundo es espećıfico para las
operaciones de reducción. Obsérvese que es necesario
un reduction buffer por cada operación de reducción
soportada (suma, producto, etc).

Cada vez que se ejecuta una reducción transaccio-
nal sobre una posición de memoria, se busca dicha
posición en el write buffer. Si dicha posición está ah́ı,
se reduce el valor especificado en la reducción con
el valor almacenado en el buffer y se mantiene en el
write buffer ya que se viola la condición de reducción.
En caso contrario, el valor de reducción se opera con
el valor correspondiente del reduction buffer (o con el
elemento neutro del operador si es la primera opera-
ción sobre esta posición), actualizando dicha posición
en el reduction buffer con el resultado de la operación
(reducción parcial). Si una posición almacenada en
el reduction buffer es escrita con posterioridad en la
misma transacción, debe ser eliminada de este buffer
e insertada en el write buffer ya que deja de cumplirse
en este momento la condición de reducción. Obsérve-
se que una lectura de una posición que está marcada
como reducción en una transacción implica combinar
el valor de memoria con el acumulado parcialmente
en el buffer de reducción.

Detección de conflictos. En ReduxSTM la va-

lidación/invalidación de las transacciones se realiza
durante la fase de commit, por lo que la detección de
conflictos se considera lazy [20].

Gestión de commits. Puesto que sólo una
transacción puede estar en fase de commit para ga-
rantizar el orden, tal transacción es la responsable
de comprobar y resolver posibles conflictos con otras
transacciones activas. El orden de finalización garan-
tiza la naturaleza atómica de la fase de commit, y
por tanto actúa como el principal mecanismo de sin-
cronización. La fase de commit está sujeta a las ca-
racteŕısticas particulares de la estrategia de imple-
mentación, tal como se discute en la sección V-B.
Independientemente de la implementación, la fase
de commit de una transacción debe (1) Esperar su
turno de commit; (2) Comprobar y resolver posibles
conflictos con otras transacciones; y (3) Consolidar
(actualizar) la memoria principal con los valores al-
macenados en los buffers de reducción y escritura
(los valores de reducción necesitarán ser acumulados
según su operador asociado).

B. Implementación

Hemos seleccionado dos algoritmos STM bien co-
nocidos, Commit Time Invalidation y Time-Based
Validation, como base de nuestras implementacio-
nes de ReduxSTM. La elección de estos algoritmos
radica en que son adecuados para implementar de
forma efectiva las caracteŕısticas descritas anterior-
mente. Ambas implementaciones fueron codificadas
desde cero.

Commit Time Invalidation (CTI)

En esta implementación la transacción que reali-
za el commit marcará como invalidadas (a abortar)
aquellas transacciones activas que tengan algún con-
flicto con ella [21]. Los conflictos de datos se detectan
a partir de las direcciones de memoria. Al comen-
zar su fase de commit, y tras esperar su turno, cada
transacción comprueba si es o no válida, abortando
en caso negativo. Si es válida, consolida (commit)
los datos transaccionales en la memoria, tras lo cual
comprueba posibles conflictos con las transacciones
en ejecución, invalidándolas si sus conjuntos de da-
tos de lectura no son disjuntos con los conjuntos de
escritura y reducción de la transacción en el commit
(ver tabla II). Nuestra implementación usa filtros de
Bloom para representar cada uno de los conjuntos de
datos (lectura, escritura y reducción).

Time-based validation (TS)

A diferencia de la estrategia anterior, ésta em-
plea marcas de tiempo (timestamps) para regis-
trar cuándo tienen lugar las lecturas y actualiza-
ciones [22]. Nuestra implementación usa como reloj
global de estas marcas el orden global de la últi-
ma transacción finalizada. Cada transacción mantie-
ne una tabla privada para las marcas de tiempo de
sus lecturas. Aśı mismo se mantiene una tabla global
de marcas de tiempo para las escrituras y reduccio-
nes consolidadas en memoria. En la fase de commit
se comprueba si hay lecturas cuya marca de tiempo
sea posterior a la de la escritura consolidada corres-
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TABLA III

Códigos testeados

Fluidanimate Forma parte de la suite PARSEC [23]. Es-
ta aplicación simula fluidos usados en ani-
maciones de tiempo real. Se comprobaron
dos configuraciones: una de 100K part́ıcu-
las durante 5 fotogramas y otra de 500K
part́ıculas durante 500 fotogramas.

MD2 Esta aplicación [24] corresponde a una si-
mulación de dinámica molecular 2D en sis-
temas con un número elevado de part́ıculas
con interacciones de corto alcance. Para li-
mitar la complejidad del problema las in-
teracciones se acotan a part́ıculas cercanas
mediante una lista de part́ıculas vecinas.

Unstructured Este código [25] resuelve las ecuaciones de
Euler en simulaciones f́ısicas. En cada paso
de tiempo la aplicación computa fuerzas y
velocidades en los nodos de una malla.

Legendre Corresponde al núcleo de la transformada
de Legendre [26] usada en predicción me-
teorológica. En cada paso de tiempo se in-
vocan la transformada directa e inversa que
llevan asociadas reducciones irregulares de-
bido a los accesos a través de indirecciones.

300.twolf Es un simulador de place and route in-
cluido en el benchmark SPEC 2000 [27].
Contiene patrones de reducción interesan-
tes en la rutina new dbox a() (dimbox.c),
donde pueden aparecer conflictos potencia-
les entre variables de reducción y de no re-
ducción debido a los alias entre punteros.

pondiente, en cuyo caso la transacción debe abortar.
Para reducir la memoria requerida por las marcas de
tiempo, las tablas están limitadas en tamaño y son
accedidas por un hash de la dirección de memoria, lo
que implica cierta probabilidad de falsos positivos.

VI. Evaluación experimental

En esta sección se evalúa experimentalmente cómo
se comportan las técnicas STM en códigos dominados
por operaciones de reducción, en especial cuando se
incluye soporte para reducciones. Los experimentos
se realizaron en un servidor con 256 GB de RAM y
16 cores (32 threads) Intel Xeon E5-2698 a 2.3GHz,
con sistema operativo Linux kernel 3.13 (64 bits).
Los programas se compilaron con GNU GCC 4.8.2
con opción de optimización -O2.

Como sistema STM de referencia a efectos de com-
paración se ha empleado TinySTM (v.1.0.5) [22], un
STM que puede considerarse representativo del es-
tado del arte actual. Se emplearon tanto la versión
base como la versión ordenada de TinySTM.

En la evaluación se han seleccionado varios códigos
representativos que se describen brevemente en la ta-
bla III. Fluidanimate, MD2, Unstructured y Legen-
dre contienen bucles completamente de reducción.
Por su parte, el código 300.twolf incluye patrones de
reducción parcial.

Las técnicas de paralelización que se han compa-
rado son las siguientes:

- Locks de grano grueso (CG Locks), que se corres-
ponde con el uso de locks para proteger secciones
cŕıticas;

- Locks de grano fino (FG Locks), donde se usa un
lock individual para proteger cada elemento del
array de reducción compartido;

- Privatización completa de los arrays de reduc-

ción, implementada como Array Expansion [9];
- TinySTM (configuración por defecto) usado co-
mo referencia;

- TinySTM-ordered, la versión de TinySTM con
commits ordenados;

- ReduxSTM en sus dos implementaciones: basada
en marcas de tiempo (ReduxSTM-TS) y con in-
validación en fase de commit (ReduxSTM-CTI).

En todos los sistemas STM la paralelización de los
bucles de reducción se llevó a cabo descomponien-
do los bucles en bloques de iteraciones consecutivas
(chunks) y ejecutando cada bloque dentro de una
transacción. Obsérvese que el número de iteraciones
en cada bloque determina el tamaño de la transac-
ción y es un parámetro relevante, que debe ser elegido
cuidadosamente: transacciones muy grandes reducen
la carga extra introducida por la instrumentación del
sistema transaccional, pero implican mayores con-
juntos de datos y por tanto mayor probabilidad de
conflicto y de abortos. Las transacciones pequeñas
tienen menor probabilidad de conflicto, pero impli-
can un mayor coste de instrumentación debido al lan-
zamiento y cierre de las transacciones (por ejemplo
de la inicialización de las estructuras de datos).
En la privatización y las técnicas basadas en locks,

los bucles se han particionado equitativamente entre
los threads, sin agrupar las iteraciones en chunks.
Recuérdese que la privatización requiere una fase de
inicialización y otra de reducción final.
Los locks se han implementado con spinlocks de

POSIX. Adicionalmente, para los locks de grano fino,
se ha optimizado el código mediante el uso de un
mismo lock para aquellos bloques de sentencias de
reducción cuyos accesos a los arrays de reducción
están indexados por el mismo ı́ndice. Esto reduce
el número de locks necesario y el número de pares
lock/unlock ejecutados, lo que se traduce en una me-
nor sobrecarga.

A. Comparación de rendimiento

A continuación se ofrece una comparativa de las
diferentes técnicas en términos de rendimiento. El
speedup observado ha sido calculado con respecto a
la versión secuencial no instrumentada de los códi-
gos, usando el menor tiempo de ejecución de entre al
menos diez ejecuciones.
En los experimentos, las variables independientes

consideradas son el número de threads y el tamaño
de las transacciones (iteraciones por bloque) en los
sistemas STM. En este caso, los speedups mostrados
corresponden al mejor chunk, esto es, al tamaño de
transacción que proporciona un speedup más alto.
Las gráficas que muestran el speedup en función del
tamaño de transacción muestran ejecuciones con 16
threads.
La figura 5 muestra los resultados para Fluidani-

mate usando dos conjuntos de datos de 100K y 500K
part́ıculas. Como se espera, los locks de grano grueso
no aceleran en absoluto debido al uso de un sólo lock
global. Este método podŕıa tener sentido en aplica-
ciones en las que el tiempo de ejecución en sección
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Fluidanimate: speedup para el mejor tamaño de

transacción en cada caso, e influencia del tamaño de

transacción para 16 threads.

cŕıtica fuera despreciable con respecto al resto, pero
no es el caso en este problema. Los mejores resultados
se obtienen con locks de grano fino o privatización,
debido principalmente a la baja contención del pro-
blema. Obsérvese que, para la malla más grande, el
rendimiento de la privatización deja de escalar pa-
ra un número de threads alto. Esto es consecuencia
de las caracteŕısticas NUMA de la arquitectura y la
gran cantidad de memoria extra que necesita este
método. Por su parte, todos los sistemas STM pre-
sentan un comportamiento similar, debido a que la
tasa de abortos se mantiene baja. Esta situación no
le da gran margen de ventaja a ReduxSTM. En este
escenario los enfoques STM obtienen un speedup mo-
derado sin grandes requerimientos de memoria. Con
respecto la influencia del tamaño de transacción, el
comportamiento de los sistemas STM es muy depen-
diente de las caracteŕısticas de la entrada. De esta
manera, para la malla más pequeña la penalización
de las transacciones grandes es más significativa que
en el caso de la malla mayor, para la cual las transac-
ciones más pequeñas implican una alta penalización.

MD2 incluye reducciones sobre variables escalares
y sobre vectores (ver figura 1(c)). En este código se
han probado dos estrategias, que se muestran en la
figura 6. En la primera, todas las variables de re-
ducción (escalares y vectoriales) han sido tratadas
transaccionalmente. En la segunda, las variables es-
calares fueron privatizadas, de manera que el número
de sentencias de reducción sobre objetos compartidos
se reduce de 6 a 4 por iteración. Esta optimización es
bastante común en este tipo de códigos [28], pero re-
quiere un conocimiento mayor por parte del progra-
mador/compilador. Sin la privatización de escalares,
la elevada contención causada por los escalares hacen
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MD2: speedup para el mejor tamaño de transacción en

cada caso, e influencia del tamaño de transacción

para 16 threads.
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Unstructured: speedup para el mejor tamaño de

transacción en cada caso, e influencia del tamaño de

transacción para 16 threads.

que TinySTM tenga una tasa de abortos muy alta,
y por tanto un peor rendimiento. Como se observa,
es precisamente en estos casos de alta contención en
las variables de reducción donde ReduxSTM obtie-
ne una ventaja en el rendimiento. En cualquier caso,
el pequeño tamaño de los arrays de reducción hacen
que la privatización obtenga los mejores resultados,
sobrepasando a los locks de grado fino.

La figura 7 presenta los resultados de Unstructu-



200

© Ediciones Universidad de Salamanca

manuel pedrero, eladio gutiérrez, sergio romero, óscar plata 
análisis comparativo del uso de stms en códigos de reduccion irregulares

Actas Jornadas Sarteco 2016, pp. 193-201

0.00

0.25

0.50

0.75

1.00

1.25

1 2 4 8 16
Threads

Sp
ee

du
p

CG Locks
FG Locks
Privatization
TinySTM
TinySTM Ord
ReduxSTM TS
ReduxSTM CTI

Fig. 8

Legendre: speedup (considerando una iteración por

transacción).

red. En estos experimentos, el soporte para reduc-
ciones de ReduxSTM le permite tener ventaja con
respecto a TinySTM. El rendimiento de TinySTM se
degrada rápidamente por los conflictos. Por contra,
ReduxSTM se beneficia de su filtrado de conflictos
para poder conseguir mejores resultados con transac-
ciones más grandes. Como en los casos anteriores, los
locks de grano fino y la privatización siguen teniendo
los mejores speedups. No obstante también se ha tes-
teado el código incorporando una carga computacio-
nal sintética adicional. En casos con mayor intensi-
dad computacional, ReduxSTM es capaz de alcanzar
el speedup de la privatización.

La figura 8 recoge los resultados para Legendre.
En este caso no se han analizado diferentes tamaños
de transacción, dado que el bucle exterior paraleli-
zado no contiene un número elevado de iteraciones.
En este código ninguna de las técnicas consigue un
buen rendimiento. La baja intensidad computacio-
nal del mismo (es un problema memory-bound) hace
que cualquier instrumentación adicional deteriore el
rendimiento.

La figura 9 muestra los resultados obtenidos con
300.twolf. Los resultados están referidos a la rutina
new_dbox_a(). Esta función presenta un patrón de
acceso a memoria con alta contención, y la canti-
dad de paralelismo explotable está limitada por la
baja intensidad computacional del código. Sólo se
han considerado chunks de una y dos iteraciones por
transacción, ya que transacciones mayores degradan
el rendimiento. Es importante destacar que en es-
te problema sólo son aplicables los métodos que ga-
rantizan el orden de la ejecución secuencial original,
ya que las operaciones de reducción coexisten con
otras operaciones de lectura y escritura potencial-
mente conflictivas. No obstante, aunque TinySTM
no ordenado no cumple esta condición, se ha inclui-
do a modo de referencia optimista. Nótese que Re-
duxSTM presenta un rendimiento significativamente
mejor para todas las configuraciones. Cabe mencio-
nar que, a pesar de que es dif́ıcil de explotar para-
lelismo en este benchmark, ReduxSTM es capaz de
obtener aceleración hasta un número relativamente
alto de threads aunque, para la carga computacional
analizada, a partir de 8 threads los conflictos empeo-
ran el rendimiento.
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300-Twolf: speedup para transacciones de una y dos

iteraciones. Sólo los STM ordenados garantizan el

resultado correcto. TinySTM (no ordenado) se

muestra como una referncia optimista.

VII. Conclusiones

Es conocido que muchas aplicaciones con patrones
irregulares de acceso de memoria son dif́ıciles de pa-
ralelizar. En este contexto, la concurrencia optimista
que proporcionan los sistemas de memoria transac-
cional (TM) puede resultar útil para extraer parale-
lismo. En este trabajo se ha presentado ReduxSTM,
un sistema TM software con soporte espećıfico para
operaciones de reducción, un patrón común en mu-
chas aplicaciones irregulares. Las caracteŕısticas cla-
ve de ReduxSTM son que los commits de las transac-
ciones se realizan en el orden equivalente al secuen-
cial y que se utiliza la privatización subyacente al
TM para filtrar los conflictos derivados de las opera-
ciones de reducción cuando es posible, disminuyendo
aśı el número de potenciales conflictos y, por tan-
to, de abortos. Comparado con técnicas clásicas de
paralelización de bucles de reducción, se ha compro-
bado que los enfoques STM son un buen compromiso
entre facilidad de programación, paralelismo explo-
tado y sobrecarga de memoria extra necesaria; y que
es posible mejorar el rendimiento de los STM si se
añade soporte espećıfico para reducciones, especial-
mente en patrones con una alta contención.
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Extendiendo rCUDA con soporte para copias
P2P entre GPUs remotas

Carlos Reaño1 y Federico Silla1

Resumen— Las unidades de procesamiento gráfico
(GPUs, Graphics Processing Units) son actualmente uti-
lizadas en muchos centros de supercomputación para
acelerar aplicaciones paralelas. Sin embargo, el uso
de GPUs para este propósito presenta algunas des-
ventajas, tales como el aumento de los costes de ad-
quisición aśı como mayor requerimiento de espacio.
Además, suelen tener una baja utilización y, por otro
lado, también consumen enerǵıa cuando están ocio-
sas. Para hacer frente a estos inconvenientes, surge lo
que se conoce como virtualización remota de GPUs,
una técnica consistente en compartir GPUs entre los
diferentes nodos de un supercomputador. La viabili-
dad de esta aproximación ya ha sido demostrada en
anteriores trabajos. En el presente art́ıculo extende-
mos una de las soluciones de virtualización remota de
GPUs existentes, rCUDA, introduciendo el soporte
para copias P2P (peer-to-peer, de igual a igual) entre
zonas de memoria de GPUs remotas ubicadas en di-
ferentes nodos del supercomputador.

Palabras clave—CUDA, GPU, evaluación, prestacio-
nes

I. Introducción

LAS unidades de procesamiento gráfico (GPUs,
Graphics Processing Units) son actualmente uti-

lizadas en muchos centros de supercomputación para
acelerar aplicaciones paralelas en ámbitos tan diver-
sos como, por ejemplo, álgebra computacional [1],
bioloǵıa [2], finanzas [3], inteligencia artificial [4], cos-
moloǵıa [5], predicción meteorológica [6], etc.

Sin embargo, el uso de GPUs para este propósito
presenta algunas desventajas. En primer lugar, este
tipo de GPUs destinadas a centros de supercompu-
tación presenta un coste muy superior en compara-
ción con las GPUs convencionales. A esto hay que
añadir el hecho de que ocupan un mayor espacio e in-
crementan la temperatura de los servidores. Además,
suelen tener una baja utilización, ya que los fragmen-
tos de las aplicaciones que pueden ejecutarse de for-
ma paralela no suelen ser muy significativos. Por otro
lado, también hay que tener en cuenta que las GPUs
consumen una cantidad nada despreciable de enerǵıa
incluso cuando no están siendo utilizadas. Con el ob-
jetivo de hacer frente a estos inconvenientes, surgió
hace unos años lo que se ha denominado virtualiza-
ción remota de GPUs. Esta técnica consistente en
compartir GPUs entre los diferentes nodos de un su-
percomputador. De este modo, se reduciŕıan los cos-
tes de adquisición y se aumentaŕıa la utilización de
las GPUs. Si bien la viabilidad de esta aproxima-
ción ya ha sido demostrada en anteriores trabajos [7],
en el presente art́ıculo extendemos una de las solu-
ciones de virtualización remota de GPUs existentes,

1DISCA, Universitat Politècnica de València (UPV),
46.022, Valencia (España). E-mail: carregon@gap.upv.es,
fsilla@disca.upv.es.

rCUDA [8], introduciendo el soporte para copias P2P
(peer-to-peer, de igual a igual) entre zonas de memo-
ria de GPUs remotas ubicadas en diferentes nodos
del supercomputador.

El resto del art́ıculo está estructurado de la si-
guiente manera. Primeramente, en la Sección II, des-
cribimos con más detalle rCUDA. En segundo lugar,
la Sección III analiza estudios previos relacionados
con copias de memoria entre GPUs remotas. A con-
tinuación, en la Sección IV, mostramos cómo se ha
extendido rCUDA para dar soporte a este tipo de co-
pias. Seguidamente, la Sección V, presenta una eva-
luación del rendimiento obtenido por el mecanismo
desarrollado. Por último, en la Sección VI, comenta-
mos las principales conclusiones de este art́ıculo.

II. rCUDA: remote CUDA

CUDA [9] (Compute Unified Device Architecture,
arquitectura de dispositivos de cómputo unificado)
es una tecnoloǵıa desarrollada por NVIDIA que pro-
porciona una arquitectura de cálculo paralelo. Esta
arquitectura aprovecha la gran potencia de las GPUs
para acelerar determinadas partes de las aplicacio-
nes, con la consecuente reducción en el tiempo de
ejecución.

rCUDA (remote CUDA, CUDA remo-
to) [8], [10], [11] es una tecnoloǵıa que permite
el uso remoto de GPUs compatibles con CUDA. De
esta forma, una GPU instalada en un nodo de un
cluster (nodo servidor) puede ser utilizada por todos
los nodos del cluster (nodos clientes) para acelerar
aplicaciones que utilicen CUDA.

SOFTWARE
HARDWARE

GPURed

Cliente rCUDA

API comunicaciones

TCP/IP    InfiniBand Otros

API CUDA Original

Aplicación

Biblioteca CUDA

Servidor rCUDA

API comunicaciones

TCP/IP    InfiniBand Otros

PARTE CLIENTE PARTE SERVIDOR

Fig. 1. Arquitectura de rCUDA.

En la Figura 1 podemos ver la arquitectura de
rCUDA. Cuando una aplicación CUDA se ejecuta
en un nodo cliente, dicha aplicación continúa utili-
zando la API original de CUDA. El cliente rCUDA
intercepta las llamadas a dicha API y las redirige al
servidor rCUDA a través de la red de comunicacio-
nes.
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La comunicación entre cliente y servidor puede
realizarse mediante Ethernet (TCP/IP) o utilizan-
do InfiniBand, en caso de que el cluster disponga de
este tipo de red. No obstante, la capa de comunica-
ciones de rCUDA posee una API común que permite
el uso de otros tipos de tecnoloǵıas de comunicación.
Para ello únicamente habŕıa que desarrollar un nue-
vo módulo que implemente la API de comunicaciones
comentada. El hecho de que la capa de comunicacio-
nes esté desacoplada del resto de capas de rCUDA
permite optimizar las comunicaciones para cada tec-
noloǵıa concreta, obteniendo aśı los mejores resulta-
dos para cada una de ellas.

Una vez la llamada CUDA ha llegado desde el
cliente al servidor rCUDA, se ejecuta la llamada uti-
lizando la biblioteca de CUDA original y accedien-
do, por lo tanto, a la GPU f́ısica. Cuando la llama-
da CUDA finaliza, el resultado es devuelto al cliente
rCUDA y, finalmente, a la aplicación que inició el
proceso.

La última versión de rCUDA disponible, la ver-
sión 15.07, soporta la versión 7.0 de CUDA, a excep-
ción de los módulos de interoperabilidad con gráficos.
Además, también soporta bibliotecas CUDA espećıfi-
cas para diferentes áreas, tales como la existente para
BLAS (Basic Linear Algebra Subprograms, subruti-
nas de álgebra lineal básica), denominada CUBLAS,
o para FFT (Fast Fourier Transform, transformada
rápida de Fourier), llamada CUFFT. Para utilizar
rCUDA no es necesario realizar ninguna modifica-
ción en las aplicaciones. rCUDA puede obtenerse de
forma gratuita en la web: www.rcuda.net.

Anteriormente a este trabajo, rCUDA no soporta-
ba las copias de memoria entre GPUs remotas ubica-
das en diferentes nodos de un cluster. En las próxi-
mas secciones exploraremos las diferentes alternati-
vas existentes para soportar este tipo de copias y pre-
sentaremos el mecanismo finalmente implementado.

III. Trabajos relacionados

Con el fin de copiar eficientemente datos entre
las memorias de GPUs ubicadas en nodos diferentes
de un mismo cluster, NVIDIA introdujo GPUDirect
RDMA [12] en 2012. Se trata de una tecnoloǵıa que,
utilizando caracteŕısticas estándares del bus PCI Ex-
press (PCIe), proporciona una ruta directa para el
intercambio de datos entre una GPU y un dispositi-
vo de terceros, como, por ejemplo, una tarjeta de red
InfiniBand (ver Figura 2).

Por lo que respecta a las tarjetas de red InfiniBand
utilizadas en este art́ıculo, fabricadas y distribuidas
por Mellanox, el soporte para GPUDirect RDMA fue
introducido [13] con el objetivo de proporcionar re-
des InfiniBand de altas prestaciones para la comuni-
cación entre GPUs.

Existe un extenso análisis de prestaciones [14] de
NVIDA GPUDirect RDMA sobre InfiniBand que
muestra las capacidades reales de esta tecnoloǵıa
cuando se utiliza en plataformas modernas. La Ta-
bla I presenta un resumen de los resultados relativos
al ancho de banda extráıdos de dicho análisis. Según

Tarjeta 
de red 

InfiniBand 

GPU 
 Memoria 

CPU 
 Memoria 

PCIe 

1 2 

(a) Escenario sin NVIDIA GPUDirect RDMA.

Tarjeta 
de red 

InfiniBand 

GPU 
 Memoria 

CPU 
 Memoria 

PCIe 

1 

(b) Escenario con NVIDIA GPUDirect RDMA.

Fig. 2. Escenario con y sin NVIDIA GPUDirect RDMA uti-
lizado con una tarjeta de red InfiniBand.

los autores de dicho estudio, el equipamiento utiliza-
do estaba compuesto por dos servidores con procesa-
dores Ivy Bridge Xeon (E5-2690v2 a 3.00GHz), tar-
jetas gráficas NVIDA Tesla K40m y tarjetas de red
de doble puerto Mellanox Connect-IB (donde cada
puerto ofrece prestaciones FDR).

Los resultados de la Tabla I muestran el an-
cho de banda en GB/s obtenido al copiar mensa-
jes de 64KB desde memoria principal a memoria
principal (RDMA convencional, sin involucrar a las
GPUs), y desde memoria de GPU a memoria de GPU
(GPUDirect RDMA). Se barajan diferentes escena-
rios, dependiendo de la ruta existente entre la GPU
y la tarjeta de red:

Intra-socket: las GPUs y las tarjetas de red están
ubicadas en el mismo socket en ambos servido-
res.
Inter-socket: en uno de los servidores (servidor
1), la GPU y la tarjeta de red están instalados en
diferentes sockets; en el otro servidor (servidor
2), la GPU y la tarjeta de red están instalados
en el mismo socket. TX hace referencia al caso
en el que los datos son copiados desde memoria
de GPU del servidor 1 a memoria de GPU en el
servidor 2. RX hace referencia al caso inverso.
PCIe switch: las GPUs y la tarjetas de red están
instaladas utilizando una riser-card y han sido
conectadas a un switch PCIe.

Los resultados etiquetados como “FDR” fueron rea-
lizados utilizando sólo 1 puerto de la tarjeta de red
de doble puerto Connect-IB, mientras que los resulta-
dos marcados como “FDRx2” fueron realizados usan-
do ambos muertos.

Tal y como podemos ver, GPUDirect RDMA intro-
duce, en general, una importante pérdida de presta-
ciones con respecto al RDMA utilizado habitualmen-
te (usando memoria principal, referida como de CPU
en la tabla, en lugar de memoria GPU). También po-
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TABLA I

Resumen de los resultados relativos al ancho de banda extráıdos del análisis de prestaciones de NVIDA

GPUDirect RDMA.

Ruta entre GPU Ancho de banda en GB/s por dirección de copia de memoria
y tarjeta red CPU a CPU GPU a GPU

Intra-socket (FDR) 6,1 3,7
Intra-socket (FDRx2) 12,3 3,7
Inter-socket (FDR) 6,1 1,1(TX)/0,25(RX)
PCIe switch (FDR) 6,1 5,8
PCIe switch (FDRx2) 12,3 7

demos observar que esta pérdida de prestaciones se
ve claramente afectada por la ruta que atraviesan los
datos. De esta manera, los mejores resultados se ob-
tienen en el escenario en el que se usa el switch PCIe,
donde el ancho de banda utilizando un puerto está
próximo al ancho de banda obtenido en copias de
memoria principal a memoria principal (5,8GB/s y
6,1GB/s, respectivamente). Sin embargo, cuando se
utilizan los dos puertos de la tarjeta de red, se pro-
duce una clara bajada de prestaciones y el ancho de
banda es muy inferior en comparación con el obteni-
do con memoria principal (7GB/s y 12,3GB/s, res-
pectivamente). En el caso del escenario intra-socket,
el ancho de banda disminuye a 3,7GB/s. Los auto-
res del análisis señalan que la razón de dicha bajada
puede deberse a que la interfaz PCIe integrada en la
CPU está limitando el número de transacciones en
vuelo. Por lo tanto, si no hay suficientes transaccio-
nes pendientes el ancho de banda de lectura pasa a
estar limitado por la latencia. Los peores resultados
son obtenidos en el escenario inter-socket, donde la
pérdida de prestaciones es más evidente: 1,1GB/s y
0,25GB/s para TX y RX, respectivamente.

Los autores del referido análisis también propor-
cionan resultados en cuanto a la latencia se refiere.
Para ello, han analizado la latencia al copiar mensa-
jes de 4 bytes de tamaño. De esta manera, la latencia
obtenida al copiar de memoria principal a memoria
principal, utilizando el RDMA convencional, es de
1,3µs; mientras que la latencia obtenida al copiar da-
tos de memoria GPU a memoria GPU es de 1,9µs en
todos los escenarios. La única excepción la encon-
tramos en el escenario inter-socket, donde las copias
para el caso RX resultaron en una latencia de 2,2µs.

Finalmente, los autores de dicho estudio concluyen
que:

Ancho de banda: según los autores, GPUDirect
RDMA seŕıa más rápido que una solución basa-
da en copias intermedias usando RDMA, y co-
pias entre memoria principal local y memoria
de GPU local, para mensajes de tamaño hasta
400KB-500KB. Para tamaños de copia mayores,
la aproximación basada en copias intermedias
usando RDMA probablemente obtenga mejores
prestaciones.
Latencia: GPUDirect RDMA proporciona una
baja latencia que, en general, se encuentra

por debajo de 2µs, la cual es mejor que una
solución basada en copias intermedias usan-
do RDMA. Según los autores, dicha solución
usaŕıa copias śıncronas (cudaMemcpy) o aśıncro-
nas (cudaMemcpyAsync), las cuales tienen una
latencia entorno a 8µs y 9µs, respectivamente.
A dicha latencia, habŕıa que sumar la latencia
de copiar de memoria principal a memoria prin-
cipal con RDMA convencional de InfiniBand:
1,3µs. De esta manera, la latencia total para co-
piar de memoria de una GPU 1 a memoria de
otra GPU 2 seŕıa: 8µs (cudaMemcpy de GPU 1 a
CPU 1) + 1,3µs (copia de CPU 1 a CPU 2) +
8µs (cudaMemcpy de CPU 2 a GPU 2). Lo cual
es claramente mayor que la latencia obtenida al
utilizar GPUDirect RDMA.

IV. Soporte de copias P2P en rCUDA

En esta sección describimos cómo hemos incluido
el soporte para copias de memoria entre GPUs re-
motas en rCUDA.
En la Figura 3 podemos ver una comparativa en-

tre el escenario habitual con CUDA y los posibles
escenarios con rCUDA cuando queremos realizar co-
pias de memoria entre GPUs. Tal y como podemos
observar, en el escenario con CUDA, Figura 3(a),
las GPUs se encuentran conectadas por PCIe den-
tro de un mismo nodo. Sin embargo, en los escena-
rios con rCUDA tenemos dos posibilidades: (1) las
GPUs remotas se encuentran en el mismo nodo, ver
Figura 3(b); (2) las GPUs están en nodos diferentes
conectadas por la red existente, Figura 3(c). En este
trabajo asumiremos que se trata de una red Infini-
Band.
Previamente a este trabajo, rCUDA ya soporta-

ba el escenario 1 expuesto en la Figura 3(b). Aśı,
era posible realizar copias de memoria entre GPUs
remotas instaladas en el mismo nodo. Sin embargo,
el escenario 2 expuesto en la Figura 3(c) no estaba
soportado y es la contribución del presente traba-
jo. Para dar soporte a este tipo de copias en dicho
escenario, hemos implementado un mecanismo que
permite realizar copias de memoria entre la GPU1 y
la GPU2, ver Figura 3(c), de forma transparente al
usuario. De este modo, la aplicación original CUDA
no tiene que ser modificada y el usuario tiene la mis-
ma experiencia que si se encontrara en el escenario
de CUDA original, mostrado en la Figura 3(a).
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(b) Escenario 1 copias P2P con rCUDA: las GPUs
remotas se encuentran en el mismo nodo.
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(c) Escenario 2 copias P2P con rCUDA: las GPUs remotas se
encuentran en diferentes nodos.

Fig. 3. Comparativa de los escenarios con CUDA y rCUDA
para copias entre GPUs.

Con el fin de comparar prestaciones, se han desa-
rrollado dos versiones diferentes:

Versión “rCUDA P2P GDR”: las copias entre zo-
nas de memoria de dos GPUs remotas se realizan
utilizando la tecnoloǵıa NVIDIA GPUDirect
RDMA comentada en secciones anteriores
Versión “rCUDA P2P RDMA”: las copias entre zo-
nas de memoria de dos GPUs remotas se realizan
utilizando una aproximación basada en copias
intermedias usando RDMA.

En el caso de la versión “rCUDA P2P GDR”, la copia
se realiza directamente desde la memoria de la GPU
1 en el Nodo 1, hasta la memoria de la GPU 2 del
Nodo 2. En el caso de la versión “rCUDA P2P RDMA”,
los pasos para realizar una copia seŕıan los siguientes:

1. Copia de memoria de la GPU 1 a memoria prin-
cipal del Nodo 1

2. Copia RDMA de memoria principal del Nodo 1
a memoria principal del Nodo 2

3. Copia de memoria principal del Nodo 2 a me-
moria de la GPU 2

V. Evaluación

En esta sección evaluamos las prestaciones del tra-
bajo realizado. En primer lugar, en la Sección V-A
presentamos los equipos utilizados en las pruebas y
su configuración. A continuación, en la Sección V-B
comparamos el rendimiento de CUDA y rCUDA.

A. Equipamiento utilizado

Para los experimentos con CUDA presentados a
lo largo de esta sección hemos utilizado un servidor
Supermicro SYS7047GR-TRF equipado con:

2 procesadores Intel Xeon E5-2620v2 de 6
núcleos a 2.10GHz
128 GB de memoria SDRAMDDR3 a 1600 MHz
4 GPUs NVIDIA Tesla K20m
CentOS Linux Distribution 6.4
CUDA 7.0 con NVIDIA driver 346.46

Para los experimentos con rCUDA presentados a lo
largo de esta sección hemos utilizado tres servidores
Supermicro 1027GR-TRF equipados con:

2 procesadores Intel Xeon E5-2620v2 de 6
núcleos a 2.10GHz
32 GB de memoria SDRAM DDR3 a 1600 MHz
1 GPU NVIDIA Tesla K20m
CentOS Linux Distribution 6.4
CUDA 7.0 con NVIDIA driver 346.46

Los servidores están interconectados mediante una
red InfiniBand FDR a través de un switch Mellanox
SX6025.

B. Ancho de banda y latencia en copias de memoria

En esta sección evaluamos el rendimiento de las co-
pias de memoria entre GPUs con un test para medir
el ancho de banda y la latencia. Para ello utilizamos
el programa bandwidthTest, que se distribuye en el
paquete NVIDIA CUDA Samples [15].
Las pruebas han sido realizadas utilizando diferen-

tes escenarios:

Pruebas con CUDA: la configuración utilizada
ha sido similar a la mostrada en la Figura 3(a)
de la Sección IV. De esta forma, se ha medido
el ancho de banda y la latencia en copias de la
memoria de la GPU 1 a la memoria de la GPU 2.
Pruebas con rCUDA: la configuración utilizada
ha sido similar a la mostrada en la Figura 3(c)
de la Sección IV. De esta forma, se ha medido
el ancho de banda y la latencia en copias de la
memoria de la GPU 1 del Nodo 1, a la memoria
de la GPU 2 del Nodo 2. El programa CUDA
para medir dichos parámetros ha sido ejecutado
en el Nodo 0, accediendo a las GPUs remotas
gracias a rCUDA.

Los resultados de dichos experimentos los pode-
mos ver en la Figura 4. En primer lugar, en la Figu-
ra 4(a), mostramos el ancho de banda en copias de
memoria de gran tamaño (hasta 64MB). Como pode-
mos ver, la versión de rCUDA utilizando GPUDirect
RDMA, etiquetada como “rCUDA P2P GDR”, tiene un
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(a) Ancho de banda para copias de memoria de hasta
64MB de tamaño.
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(b) Ancho de banda para copias de memoria de hasta
10MB de tamaño.
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(c) Ancho de banda para copias de memoria de hasta 1MB
de tamaño.
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(d) Latencia para copias de memoria de hasta 250KB de
tamaño.

Fig. 4. Ancho de banda y latencia obtenidos en copias de memoria entre dos GPUs. En los experimentos con CUDA, etiquetados
como “CUDA P2P” las copias se realizaron entre zonas de memoria de dos GPUs locales. En los experimentos con rCUDA,
etiquetados como “rCUDA P2P GDR” y “rCUDA P2P RDMA”, las copias se realizaron entre zonas de memoria de dos GPUs
remotas. Los resultados etiquetados con “rCUDA P2P GDR” hacen referencia a la versión de rCUDA implementada utilizando
GPUDirect RDMA. Los resultados etiquetados con “rCUDA P2P RDMA” hacen referencia a la versión de rCUDA implementada
utilizando RDMA convencional.

ancho de banda muy inferior a la versión basada en
copias intermedias usando RDMA, etiquetada como
“rCUDA P2P RDMA”. Estos resultados están alineados
con las conclusiones extráıdas de trabajos previos co-
mentados en la Sección III, donde algunos autores
ya señalaban que GPUDirect RDMA probablemente
obtendŕıa peores prestaciones que una solución basa-
da en copias intermedias usando RDMA, para men-
sajes de tamaño superiores a 400KB-500KB. Respec-
to a la comparativa de rCUDA y CUDA, observamos
que prácticamente se obtienen las mismas prestacio-
nes para tamaños de copia grande cuando se utiliza
la versión “rCUDA P2P RDMA”.

En segundo lugar, en la Figura 4(b), presentamos
el ancho de banda en copias de memoria de un ta-
maño medio (hasta 10MB). Nuevamente, observa-
mos que la versión de rCUDA utilizando GPUDirect
RDMA (“rCUDA P2P GDR”) tiene un ancho de ban-
da muy inferior a la versión que usa RDMA (“rCUDA
P2P RDMA”). Al igual que ocurŕıa con las copias de
gran tamaño, estos resultados son los esperados por
los mismos motivos expuestos anteriormente. En re-
lación a los resultados de rCUDA en comparación con
los de CUDA, el ancho de banda obtenido es muy si-

milar. Aunque si bien para copias grandes CUDA su-
peraba ligeramente a rCUDA, en el caso de copias de
tamaño medio, es rCUDA quien supera ligeramente
a CUDA en algunos tramos.

A continuación, en la Figura 4(c) mostramos el an-
cho de banda en copias de memoria de un tamaño pe-
queño (hasta 1MB). En este caso, la diferencia entre
ambas versiones de rCUDA es mucho menor, sien-
do las prestaciones muy similares hasta tamaños de
copia de 200KB. A partir de ese tamaño, la versión
que utiliza GPUDirect RDMA (“rCUDA P2P GDR”)
se va distanciando cada vez más de la versión basa-
da en RDMA (“rCUDA P2P RDMA”), la cual obtiene
mejores prestaciones. Por lo que respecta a la compa-
rativa de rCUDA y CUDA, podemos observar cómo
para tamaños de copia de hasta 700KB, CUDA su-
pera claramente a rCUDA. A partir de ese tamaño, se
produce una clara bajada de prestaciones en CUDA.
El test muestra la media de 10 repeticiones, por lo
que asumimos que dicha bajada no se debe a una
situación puntual.

Nótese que en el caso de rCUDA no se produce
dicha bajada ya que las copias se realizan utilizando
mecanismos diferentes:
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Copias con CUDA: se realizan usando llamadas
a la API de CUDA. Los datos atraviesan el bus
PCIe.
Copias con rCUDA: se realizan usando llamadas
a la API de InfiniBand Verbs. Los datos atravie-
san la red InfiniBand, además de los buses PCIe
de los dos nodos implicados en la copia.

Por último, en la Figura 4(d), podemos observar
la latencia obtenida en copias de memoria de un
tamaño muy pequeño (hasta 250KB). Como pode-
mos observar, ambas versiones de rCUDA presentan
prestaciones similares, aunque la versión que utili-
za RDMA (“rCUDA P2P RDMA”) es algo mejor que la
que usa GPUDirect RDMA (“rCUDA P2P GDR”). Es-
tos resultados no eran los esperados y entran en con-
tradicción con las conclusiones extráıdas de trabajos
previos comentados en la Sección III, donde algunos
autores indicaban que GPUDirect RDMA, probable-
mente, obtendŕıa mejores prestaciones que una so-
lución basada en copias intermedias usando RDMA
para mensajes de tamaño inferiores a 400KB-500KB.
Con respecto a los resultados de rCUDA en com-
paración con los de CUDA, observamos que CUDA
presenta una latencia muy inferior a la obtenida con
rCUDA. Este sobrecoste en copias de tamaño muy
pequeño es habitual en la tecnoloǵıa rCUDA, la cual
se ve penalizada cuando el tamaño de datos es muy
pequeño. Ello se debe a que para compensar la inicia-
lización del mecanismo de copia a la GPU remota, es
necesario una cantidad mı́nima de datos. En el caso
de los escenarios aqúı tratados, ese tamaño de copia
estaŕıa en torno a los 700KB.

VI. Conclusiones

En el presente art́ıculo hemos extendido rCUDA,
una de las soluciones de virtualización remota de
GPUs existentes, introduciendo el soporte para co-
pias P2P (peer-to-peer, de igual a igual) entre zonas
de memoria de GPUs remotas ubicadas en diferentes
nodos del supercomputador.
Se han presentado dos mecanismos diferentes. Uno

de ellos utilizando la tecnoloǵıa NVIDIA GPUDirect
RDMA, que permite realizar copias entre zonas de
memoria de GPUs remotas a través de dispositivos
de terceros, como puede ser el caso de las tarjetas de
red InfiniBand utilizadas en este trabajo. Alternati-
vamente, se ha presentado otro mecanismo utilizando
copias intermedias con RDMA convencional.
Los resultados demuestran que la solución basada

en copias intermedias con RDMA convencional ofre-
ce mejores prestaciones que la solución que utiliza
NVIDIA GPUDirect RDMA. Incluso para tamaños
de copias muy pequeños, donde la latencia juega un
papel más importante que el ancho de banda, el me-
canismo usando RDMA convencional presenta mejo-
res resultados.
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Resumen—El trabajo propone la implementación del paradigma 
de diseño algorítmico Divide y Vencerás como un Patrón de 
Diseño Paralelo en JAVA usando objetos activos y con ello 
proporcionar al programador una forma simple de solucionar 
problemas diversos que pueden ser resueltos con la misma 
estructura de control común paralela, tales como problemas de 
ordenación, problemas de búsqueda o problemas de máximos y 
mínimos. Los algoritmos paralelos implementados como Patrones 
de Diseño Paralelos se basan en el desarrollo  y uso de una 
metodología donde cada diseño algorítmico representa la 
estructura paralela de control común a una determinada técnica 
algorítmica, en este caso Divide y Vencerás (pero no limitativa 
pudiendo extenderse a técnicas de Ramificación y Poda, 
Autómatas Celulares y Multiplicación de Tuplas por citar 
algunos) generando un programa paralelo general del cual a su 
vez se deriven dos o más programas modelo que resuelvan 
problemas particulares. La implementación del paradigma 
propuesto se hace de forma concurrente mediante la creación de 
hilos, explicando los pasos a realizar en el desarrollo de éste tipo 
de Patrones de Diseño Paralelos hasta llegar a una propuesta de 
programación usando el paradigma de la Orientación a Objetos 
para facilitar la reusabilidad, genericidad y uniformidad. 

Palabras Clave—Algoritmos Paralelos, Concurrencia, Objetos 
Paralelos, Patrones de Diseño Paralelos, Programación Paralela 
Estructurada, Divide y Vencerás, Programación Orientada a 
Objetos. 

I. INTRODUCCIÓN 
ctualmente la construcción de sistemas paralelos y 
concurrentes tiene cada vez menos limitantes y su 
existencia está sostenida en la obtención de la eficiencia 

en el procesamiento de datos. La utilización de tales sistemas 
se ha extendido a muchas áreas de la Ciencia Computacional e 
Ingeniería. Existen infinidad de aplicaciones que tratan de 
obtener el máximo rendimiento del sistema al resolver un 
problema utilizando máquinas con un solo procesador; sin 
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España. E-mail: manuelcapel@ugr.es 

embargo, cuando el sistema no puede proporcionar el 
rendimiento esperado, una solución es optar por aplicaciones, 
lenguajes de programación, arquitecturas e infraestructuras de 
procesamiento paralelo y concurrente. Para incrementar el 
rendimiento de determinados sistemas, el procesamiento 
paralelo es una alternativa al procesamiento secuencial. Desde 
el punto de vista práctico, hoy en día existen arquitecturas de 
computadores implementadas en sistemas reales que 
proporcionan auténtico procesamiento paralelo que justifican 
el interés actual en llevar a cabo investigaciones dentro del 
procesamiento paralelo y áreas a fines (concurrencia, sistemas 
distribuidos, sistemas de tiempo real, etc.). Una parte 
importante de estas investigaciones se refiere a mejorar el 
diseño de algoritmos paralelos y distribuidos [14], [17], el 
desarrollo de metodologías y modelos de programación 
paralela que ayuden a la implementación de estos algoritmos 
sobre sistemas físicamente distribuidos, así como herramientas 
de razonamiento que permitan garantizar su corrección [2], 
[12]. El presente trabajo se centra en éste tipo de problemas 
particularizando su atención en el estudio de modelos que nos 
permitan la programación de aplicaciones paralelas de una 
manera estructurada; para conseguirlo, se propone una 
metodología de programación paralela utilizando el paradigma 
de la orientación a objetos para resolver problemas cuyos 
algoritmos son susceptibles de paralelización de acuerdo con 
esquemas que permiten alcanzar un rendimiento esperado.  Se 
propone entonces bajo la programación paralela estructurada y 
el paradigma de la orientación a objetos una implementación 
de la técnica de diseño algorítmica denominada Divide y 
Vencerás como un “Patrón de Diseño Algorítmico Paralelo”  
mediante el cual, más de un problema distinto que utiliza dicho 
paradigma, pueda ser resuelto con el mismo patrón, 
proporcionando únicamente el algoritmo de solución 
secuencial. El paradigma de Divide y Vencerás es visto 
entonces como un Patrón de Diseño Algorítmico Paralelo 
independiente del problema a resolver, que debe estar bien 
definido y estructurado de forma lógica de tal manera que una 
vez identificados todos los componentes que lo conforman, 
pueda programarse y estar disponible como una abstracción de 
alto nivel en las aplicaciones del usuario, donde gracias al uso 
de la programación paralela orientada a objetos éste último 
podrá explotar los mecanismos de generalización por herencia 
y parametrización de forma que se puedan definir nuevos 
patrones paralelos de diseño algorítmico  tomando como base 
uno existente o bien uno nuevo siguiendo la metodología 
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propuesta en las secciones siguientes. Se muestra, el modelo 
de programación desarrollado, el análisis, el diseño e 
implementación de los algoritmos que conforman el paradigma 
de Divide y Vencerás como un Patrón de Diseño Algorítmico 
Paralelo y con él se demuestra su utilidad, funcionamiento, 
genericidad y abstracción, resolviendo problemas clásicos que 
utilizan dicho paradigma tales como los problemas de 
ordenación, búsqueda y problemas de encontrar máximos y 
mínimos de un conjunto de datos.  

II. EL PARALELISMO ESTRUCTURADO 
El enfoque estructurado para la programación paralela se basa 
en el uso de patrones de comunicación/interacción  y de diseño 
algorítmico predefinidos entre los procesos de una aplicación 
de usuario [8], [9]. El enfoque del paralelismo estructurado, 
partiendo de la abstracción del patrón de diseño algorítmico 
permite diseñar aplicaciones en términos de paradigmas 
capaces de implementar patrones como el de Divide y 
Vencerás, Pares Totales, Multiplicación de Tuplas, 
Programación Dinámica, Autómatas Celulares y Ramificación 
y Acotación por citar algunos. 

La encapsulación de un Patrón en estos términos debe 
seguir el principio de modularidad y debe proporcionar una 
base para obtener la reusabillidad efectiva del comportamiento 
paralelo de la entidad software que éste implementa. Cuando 
se logra hacer esto, se crea un patrón paralelo de diseño 
algorítmico genérico que proporciona una posible 
representación de un paradigma independiente del problema 
concreto a resolver.  La aportación de este esquema es que, en 
lugar de programar una aplicación paralela desde el principio y 
de programar con un cierto nivel de detalle, tanto en la 
creación de los procesos que intervienen en ella como en el 
paradigma que se utilice para su solución, el usuario 
simplemente deberá identificar el patrón de diseño algorítmico 
adecuado para las necesidades de solución de su aplicación y 
los utilice junto con el código secuencial que implementa los 
cálculos que individualmente realizan sus procesos. Sin 
embargo, hay que tener en cuenta que la identificación y 
definición no-ambigua de un conjunto completo de patrones 
que representen paradigmas de programación de una 
aplicación paralela dista todavía mucho de ser un problema 
resuelto, ya que no existe un acuerdo lo suficientemente 
general que permita definir formalmente sus semánticas [8]. 

III. EL ENFOQUE DE LA ORIENTACIÓN A OBJETOS (OO) 
La orientación a objetos parece ser una posible solución al 
problema de la necesidad de encontrar nuevos conceptos, 
métodos, herramientas y algoritmos que hagan frente a las 
dificultades inherentes de la programación paralela y 
distribuida. En particular, el paradigma de la OO se utiliza en 
la presente investigación para encapsular y abstraer patrones 
comunes de diseño algorítmico paralelos hacia un estilo de 
paralelismo estructurado. La idea básica de programación es 
considerar a los dichos patrones como objetos; además, un 
patrón de éste tipo debe ser definido como un objeto 
encargado de controlar y coordinar la ejecución de sus 

componentes internos que siguen una arquitectura o estructura 
de datos definida, por ejemplo un pipeline, un árbol, una 
malla, un cubo, un hiper-cubo, etc.. Bajo estas premisas se 
logra definir un ambiente de Patrones de Diseño Algorítmicos 
extensible que pretende superar las limitaciones de otros 
enfoques de programación paralela disponibles 
proporcionando características tan importantes citadas en [11]  
como las que se listan a continuación: 
 
 Uniformidad: Todas las entidades dentro del ambiente son 

objetos, incluyendo a los paradigmas como patrones de 
diseño algorítmicos los cuales son descritos a un nivel de 
“clase”, como cualquier otro componente de la aplicación, 
y cualquier nuevo patrón paralelo puede ser definido al 
mismo nivel en el que se definieron los primeros mediante 
la definición de una nueva clase. 

 Generalidad: La capacidad de generar referencias 
dinámicas en un ambiente orientado a objetos hace 
posible crear clases de patrones de diseño genéricas 
mediante la definición de sus componentes siempre como 
referencias a objetos. Además se tiene la reusabilidad de 
estos componentes por el mecanismo de actualización 
genérica de su patrón y por el mecanismo de herencia en 
su parte secuencial, ya que la especificación de la parte 
paralela puede ser separada de cualquier especificación 
funcional de los componentes internos al patrón de diseño. 
El paradigma Divide y Vencerás por ejemplo, puede ser 
definido sin especificar qué problema estará resolviendo. 

 Reusabilidad: El mecanismo de herencia simplifica la 
definición de patrones paralelos especializados. En 
principio, para definir un nuevo patrón el usuario tiene 
que explicitar en qué se verá afectado debido al 
paralelismo; sin embargo, la herencia aplicada a la 
adaptación del comportamiento del objeto a los 
requerimientos de la aplicación puede ayudar a hacer más 
concurrente la implementación de un Patrón de Diseño 
Algorítmico. Considérese, por ejemplo, que el entorno 
inicialmente proporciona el paradigma Divide y Vencerás 
como un patrón el cual visto como un objeto, sólo está a 
la espera  del problema a resolver, entonces es muy simple 
para el usuario especializar el comportamiento de dicho 
patrón mediante la herencia y reusar el código ya 
implementado. 

IV. LOS PARADIGMAS DE PROGRAMACIÓN VISTOS COMO 
PATRONES DE DISEÑO ALGORÍTMICO PARALELO 

El estudio de los algoritmos paralelos se centra en la obtención 
de patrones diseño algorítmicos que puedan derivar en dos o 
más programas concretos, llamados programas modelo [1] los 
cuales resuelven problemas particulares. No obstante, no es 
trivial encontrar estructuras de control común a problemas 
distintos que clarifiquen la generación de un Patrón de Diseño 
Algorítmico Paralelo común a tales problemas, pues 
generalmente el problema que se intenta resolver es en 
principio dependiente de un patrón conocido lo que da la idea 
de tener un programa particular. Existen dificultades prácticas 
que surgen al intentar clarificar las técnicas de programación 
paralela que se aplican a numerosos problemas prácticos, tal 
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como lo señala [1] y que motivan a la investigación sobre ésta 
propuesta tales como las siguientes: Es difícil suponer cual es 
la estructura algorítmica común a todos los algoritmos de un 
mismo patrón de diseño generado. Los patrones de diseño 
propuestos en la literatura son demasiado dependientes del 
problema a resolver y no proporcionan intuición práctica para 
derivar nuevos algoritmos utilizando la orientación a objetos. 
Estos patrones de diseño se entienden mejor como programas 
particulares más que como auténticos patrones. 

El patrón de diseño algorítmico paralelo que se trabaja en la 
presente investigación es el Paradigma de Divide y Vencerás 
que describe la estructura de control común compartida por 
todos los algoritmos que corresponden al mismo patrón. Ni los 
tipos de datos, ni el código de procedimientos específicos 
dependientes de los datos necesitan ser detallados en este 
nivel, ya que éstos dependen de problemas concretos como 
pueden ser problemas de ordenación, de búsqueda u 
optimización por citar algunos. La idea es implementar el 
patrón divide y vencerás como una composición de objetos 
activos [7] generando un árbol de procesos con el problema 
original como raíz y los sub-problemas como hojas de dicho 
árbol. La implementación debe ser abstracta, es decir, genérica 
para que sea independiente del problema concreto que se 
pretende resolver [18]. Para demostrar su utilidad y 
genericidad se resuelven problemas de ordenación como el uso 
de QuickSort y MergeSort, de búsqueda usando el algoritmo 
de Búsqueda Binaria y de  Máximo-Mínimo como instancias 
del paradigma Divide y Vencerás. En cada uno de estos 
problemas secuenciales, el componente paralelo es el mismo, 
esto es, el paradigma como Patrón de diseño algorítmico y su 
implementación consiste de los siguientes componentes: 
 Estructuras de datos para representar el problema y la 

solución (pipelines, árboles, mallas, cubos, híper-cubos, 
etc.) [15]. 

 Un predicado que indique cuando un problema es 
indivisible o si éste puede ser dividido en el futuro. Cada 
problema es representado por un proceso que actúa de 
forma independiente pero que está conectado con otros en 
base a la estructura de datos utilizada, donde dicha 
conexión lleva inmersa restricciones de comunicación 
tales como la exclusión mutua y sincronización de 
procesos del tipo productor-consumidor. 

 Una función que regrese problemas indivisibles en 
soluciones. 

 Una función que divida problemas en sub-problemas, 
generando la estructura de datos o arquitectura de 
procesos requerida en la solución del problema de forma 
dinámica. 

 Una función que combine soluciones en una sola solución. 
El uso de un lenguaje de programación orientado a objetos 

como lo puede ser JAVA para este tipo de patrones de diseño 
provee un buen camino para expresar estos parámetros y 
conservar el paralelismo de forma dinámica generando  las 
tareas en tiempo de ejecución y generar a los procesos 
mediante  una estructura en forma de árbol [20]. 

V. METODOLOGÍA DE DERIVACIÓN DE UN  PATRÓN DE DISEÑO 
ALGORÍTMICO PARALELO 

Algunas clasificaciones sobre algoritmos paralelos o 
paradigmas las podemos encontrar en [1], [4], [5], [6], [10] y 
[19]. Tomando como base éstas propuestas definimos un 
paradigma como: una clase de algoritmos que resuelve 
diferentes problemas que tienen la misma estructura de 
control. Ejemplos de ello son  los paradigmas mostrados en la 
tabla 1.  
 

 
Tabla 1. Paradigmas Paralelos y sus programas modelo 

 
Para cada paradigma se crea un Programa General que 

define la estructura de control común a aquellos problemas 
que puedan ser resueltos con una misma técnica de diseño. Al 
programa general se le da el nombre de Esqueleto Algorítmico 
o template. Posteriormente desde un programa paralelo 
general, se derivan dos o más Programas Modelo que ilustren 
el uso del paradigma para resolver problemas específicos. Un 
programa general incluye algunos tipos de datos que no se 
especifican y procedimientos que varían de una aplicación a 
otra. Un programa modelo se obtiene al reemplazar estos tipos 
de datos y procedimientos por los correspondientes tipos de 
datos y procedimientos de un programa secuencial que 
resuelve un problema específico [20]. En otras palabras, la 
esencia de esta metodología de programación es que un 
programa modelo tiene un componente paralelo que 
implementa un paradigma y un componente secuencial para 
una aplicación específica (Fig.1). Para cualquier paradigma 
entonces, se define el siguiente método de derivación: 
1. Identificar dos o más problemas computacionales con la 

misma estructura de control. 
2. Para cada problema escribir un tutorial que explique su 

teoría computacional e incluya un programa o algoritmo 
completo. 

3. Escribir un programa paralelo para la programación del 
paradigma. 

4. Probar el programa paralelo en una computadora 
secuencial. 

5. Derivar un programa paralelo para cada problema mediante 
sustituciones triviales de algunos tipos de datos, variables, 
procedimientos, etc., y analizar la complejidad de esos 
programas. 

6. Rescribir los programas paralelos en un lenguaje de 
implementación y medir su rendimiento en una 
multicomputadora. 

7. Escribir descripciones claras de los programas paralelos. 
8. Publicar los programas y sus descripciones en su totalidad. 
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Fig. 1. El Modelo de Paradigma 

VI. EL PARADIGMA DIVIDE Y VENCERÁS EN PARALELO  
El paradigma de Divide y Vencerás se caracteriza por la 

división de un problema en sub-problemas que tienen la misma 
forma que el problema completo [3]. La división del problema 
en sub-problemas más pequeños se lleva a cabo utilizando la 
recursión. El método recursivo continúa dividiendo el 
problema hasta que las partes divididas ya no puedan dividirse 
más, entonces se combinan progresivamente y de forma 
ascendente los resultados parciales de cada sub-problema hasta 
obtener la solución al problema inicial [3]. El caso general de 
los algoritmos de divide y vencerás es:  
 
funcion DyV(x)  
   descomponer x en casos más pequeños x1,...,xn 
   para i que va de 1 to l hacer yi= DyV(xi) 
   recombinar los yi para obtener una solución y  
   de x 
devolver y 
 

En esta técnica, la división de cada problema suele hacerse a 
menudo en dos sub-problemas; por tanto, supondremos una 
formulación recursiva del método Divide y Vencerás con un 
esquema de división en forma de un árbol binario, cuyos 
nodos serán procesadores, procesos o threads (Fig.2) cuya 
comunicación entre ellos se lleva a cabo mediante el uso de 
memoria compartida aplicando técnicas de exclusión mutua 
para compartición de datos y estructuras, así como una 
comunicación basada en el modelo Productor-Consumidor 
[18]. 

 
Fig  2. Representación gráfica de un árbol binario 

 
 

El nodo raíz del árbol recibe como entrada un problema 
completo que se divide en dos partes, una se envía al nodo hijo 
izquierdo, la otra se envía al nodo hijo derecho (fig. 2). Se 
repite recursivamente el proceso de división hasta llegar a los 
niveles más bajos del árbol hasta que, transcurrido un cierto 
tiempo, todos los nodos hoja reciben como entrada un sub-
problema de su nodo padre, entonces lo resuelven y le 
devuelven las soluciones. Cualquier nodo padre en el árbol 
obtendrá dos soluciones parciales de sus nodos hijos y las 
combinará para proporcionar una única solución que será la 
salida del nodo padre. Finalmente el nodo raíz proporcionará 
como salida la solución completa del problema inicial, [4]. En 
la fig. 2 se muestra un árbol binario completo, esto es, un árbol 
perfectamente balanceado con los nodos hojas en el mismo 
nivel, pero podría ocurrir que uno o más nodos hoja aparezcan 
en diferentes niveles del árbol si el número de sub-problemas 
no es potencia de 2. La transformación del algoritmo general 
en versiones paralelas de quicksort, búsqueda binaria, o 
encontrar el máximo y el mínimo de un vector de elementos es 
relativamente fácil. Mientras que, en una implementación 
secuencial un solo nodo del árbol puede ser visitado cada vez, 
en una implementación paralela de un algoritmo que siga este 
esquema se podría visitar más de un nodo al mismo tiempo, es 
decir, al dividir un problema en dos sub-problemas, ambos 
pueden ser procesados de manera simultánea y en cada nivel 
del árbol habrá una espera coordinada de los nodos que están 
en ese nivel aplicando el modelo Productor-Consumidor para 
esperar por los resultados en el backtraking de la recursividad. 
Es de nuestro interés utilizar este paradigma de programación 
como patrón de diseño algorítmico paralelo en una aplicación 
específica relacionada con problemas de ordenación de un 
conjunto de datos (quicksort y mergeSort), con problemas de 
búsqueda de información en un conjunto de datos (búsqueda 
binaria) y con problemas de máximos y mínimos de entre un 
conjunto de datos. 

Crearemos entonces un programa general que representará 
al patrón de diseño Divide y Vencerás en sí mismo para que a 
través de él se defina la estructura de control común a aquellos 
problemas que puedan ser resueltos con éste paradigma 
creando los programas modelos de los problemas que se 
resuelven aplicando Divide y Vencerás en paralelo (Fig 3 y 
Fig 4). 

 
Fig. 3. El Paradigma Divide y Vencerás en Paralelo visto como un Patrón de 

Diseño aplicado a QuickSort y Busqueda Binaria  
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Fig. 4. El Paradigma Divide y Vencerás en Paralelo visto como un Patrón de 

Diseño aplicado a MergeSort yEl problema de MaxMin  
 
En todos estos problemas secuenciales mostrados en las 
figuras 3 y 4,  el componente paralelo es el mismo puesto que  
tal componente es el paradigma divide y vencerás como un 
patrón de diseño bajo la cual estos problemas son resueltos. 

A. Ordenación Rápida o QuickSort 
Supongamos que se tiene una lista de números enteros en 
desorden y queremos llevar a cabo la ordenación de dichos 
datos en orden ascendente, es decir, de menor a mayor, por 
medio de la técnica de divide y vencerás, utilizando para ello 
el algoritmo de ordenación rápida o QuickSort. 
 
Procedimiento QuickSort (conjunto, inicio,fin) 
   Si (inicio < fin) 
   Entonces  
      pivote=conjunto[inicio 
       nuevo_inicio= inicio 
       Para i = (inicio+1) a fin hacer 
          Si (conjunto[i <= pivote) 
         Entonces  
            nuevo_inicio = nuevo_inicio+1 
          intercambia(conjunto[nuevo_inicio,  
                       conjunto[i) 
       intercambia(conjunto[inicio, 
                   conjunto[nuevo_inicio ) 
        QuickSort(conjunto,inicio,nuevo_inicio) 
        QuickSort(conjunto,nuevo_inicio+1,fin) 
    fin de QuickSort. 
  
Como primer paso el algoritmo selecciona como pivote uno de 
los elementos del conjunto de datos que vaya a ordenar; a 
continuación, el conjunto se divide en dos partes, una a la 
izquierda y la otra a la derecha del pivote; se desplazan los 
elementos de tal manera que los que sean mayores que el 
pivote queden a su derecha mientras que los que sean menores 
queden a su izquierda, posteriormente las partes del conjunto 
que quedan a ambos lados del pivote se ordenan 
independientemente de forma paralela y recursiva; se llega al 
resultado final, que es el conjunto de datos completamente 
ordenado si cada nodo del árbol construye el array solución al 
sub-problema que le ha sido encomendado colocando el 
subarray que le entrega su hijo derecho detrás del que le 
entrega el izquierdo, antes de devolverla a su nodo padre [3]. 

B. Ordenación por Fusión o MergeSort 
El método consiste en descomponer el arreglo o matriz T en 
dos partes cuyos tamaños sean tan parecidos como sea posible, 
ordenar estas partes mediante llamadas recursivas y después 
fusionar las soluciones de cada parte, teniendo cuidado en 
mantener el orden. Para hacer esto, se requiere de un algoritmo 
eficiente para fusionar dos arrays ordenados U y V  en un 
único array T cuya longitud sea la suma de las longitudes de U 
y V [3]. Esto se logra de manera más eficiente si se dispone de 
espacio adicional al final de los arrays U y V para utilizarlo 
como centinela. A continuación el pseudocódigo que 
implementa el algoritmo: 
 
Procedimiento merge(U[1..m+1],V[1..n+1],T[1..m+n]) 
   { 
     i=1; j=1; 
     U[m+1]= ; V[n+1]= ; 
     para k=1 hasta m+n hacer 
        { 
        si U[i] < V[j] 
        entonces { T[k]=U[i]; i=i+1; } 
        sino { T[k]=V[j]; j=j+1; } 
        } 
    } 
Procedimiento MergeSort(T[1..n]) 
  { 
  Array U[1..1+(n/2)], V[1..1+(n/2)]; 
  U[1..n/2]=T[1..n/2] 
  V[1..n/2]=T[1+(n/2)..n] 
  MergeSort(U[1..n/2]) 
  MergeSort(V[1..n/2]); 
  merge(U,V,T) 
  } 

C. Búsqueda Binaria o Busbin 
Sea T[1..n] un array ordenado por orden no decreciente, es 
decir, T[i]<T[j] siempre que 1ijn. Sea x un elemento. El 
problema consiste en buscar x en el array T, si es que está. 
Dicho problema se resuelve buscando x o bien en la primera 
mitad del array, o bien en la segunda mitad. Para averiguar 
cuál de estas búsquedas es la correcta, comparamos x con un 
elemento del array. Sea k=n/2; si x T[k] entonces se puede 
restringir la búsqueda de x a T[1...k]; en caso contrario basta 
con buscar en T[k+1...n], [3], [16]. El algoritmo es el 
siguiente: 
 
Procedimiento busquedabin(T[i..j],x) 
   { 
   Si (i==j) 
   entonces devolver i 
   k=(i+j)/2 
   si (x  T[k])  
    entonces devolver busquedabin(T[i..k],x) 
   sino devolver busquedabin(T[k+1..j],x) 
   } 

D. El problema de los máximos y mínimos o MaxMin 
El problema de encontrar el valor máximo y el valor mínimo 
de un conjunto de datos no ordenados se clasifica en la serie 
de problemas que manejan como estructura de solución un 
árbol binario y devuelven un valor como resultado. El árbol 
binario representa las sucesivas divisiones del vector que 
contiene los datos a procesar en un orden descendente y la 
transmisión de los valores resultantes en orden ascendente 
[13], [20]. Su algoritmo es el siguiente: 
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MaxMinDV (i,j, var Max, Min) 
   { 
   si  (i<j-1) 
  entonces {  
               mit = (i+j) div 2; 
            MaxMinDV (i, mit, Max1, Min1); 
            MaxMinDV (mit+1, j, Max2, Min2); 
            si (Max1>Max2)  
            entonces {Max= Max1;} 
            sino  {Max = Max2;} 
               si (Min1<Min2)  
            entonces { Min = Min1; } 
            sino {Min = Min2;} 
              } 
  sino { si (i=j-1) 
           entonces { 
                  si (A[i]>A[j])  
                  entonces { 
                               Max = A[i];  
                               Min = A[j]; 
                                                       } 
                  sino {Max = A[j] ; Min= A[i];} 
                    } 
         sino { Max = A[i] ; Min = Max; } 
         } 
   } 

VII. EL PATRÓN DE DISEÑO ALGORÍTMICO PARALELO DIVIDE 
Y VENCERÁS 

La implementación del paradigma Divide y Vencerás como 
Patrón de Diseño Paralelo a través de objetos activos en JAVA 
consiste de los siguientes componentes (ver Figura 5): 
 Una interface (DyVable) 
 Una clase que implemente el paradigma Divide y Vencerás, 

esto es, el programa general (SchDyVPar). 
 Las clases que implementen los problemas secuenciales; 

ordenación por QuickSort, (ProQSort), ordenación por 
MergeSort (ProMergeSort), Búsqueda Binaria 
(ProBinSearch) y búsqueda del máximo y mínimo de un 
conjunto de elementos (ProMaxMin). 

 Las clases solución  de cada uno de los problemas 
secuenciales a paralelizar (SolqSort, SolMergeSort, 
SolBusBin, SolMaxMin). 

 Una clase que contenga al programa principal 
(TestDyVPar) o bien, un programa principal para cada 
problema a resolver. 

 

 
Fig  5. Diagrama de clases del Patrón de Diseño Paralelo Divide y Vencerás 

 
 

La Interface DyVable: Todos los problemas que se 
resuelvan mediante éste paradigma deberán de implementar 
esta interface. Con esto garantizamos que dichos problemas 
sean compatibles con ella y por tanto puedan implementar los 
métodos abstractos de la misma. De esta manera la clase que 
implementa el paradigma a la que le llamaremos SchDyVPar 
podrá resolver los problemas de forma genérica. La clase 
SchDyVPar recibe entonces referencias a objetos compatibles 
con la interface y por lo tanto podrá invocar los métodos 
abstractos de esta, los cuales son: 
 public boolean base(): retorna un valor TRUE si los 

datos del objeto representan un problema base o indivisible 
y FALSE en otro caso. 

 public Object resolver(): Retorna una solución a 
un sub-problema base cuando se invoca este método. 

 public Interfaz[] dividir(): Divide un problema 
no-base  en un vector de sub-problemas paralelizables en su 
ejecución. 

 public Object combinar(Object[]): Recibe un 
vector de objetos solución a sub-problemas, los combina y 
retorna una solución al problema combinado. 
 

public interface DyVable 
  { 
   public boolean base(); 
   public Object solve(); 
   public DyVable[] divide(); 
   public Object combine(Object[] soluciones); 
  } 
 

La clase SchDyVPar: Ésta producirá objetos activos es 
decir procesos que implementan la técnica divide y vencerás 
en paralelo, mediante un árbol de hilos con el problema 
original como raíz y los sub-problemas como hojas de dicho 
árbol sincronizados mediante el modelo cliente-servidor en su 
comunicación utilizando la exclusión mutua como restricción 
de sincronización. La implementación deberá ser 
independiente del problema concreto que se pretenda resolver. 
El constructor de esta clase iniciará entonces un hilo. Recibe 
un problema a resolver y devolverá su solución. Si el problema 
que recibe es base entonces se resuelve, y si no, se invoca al 
método divide(). Por cada sub-problema se creará una 
instancia de la clase DyVable. Se enviarán los sub-problemas a 
los hilos hijos y se obtendrán las soluciones de los sub-
problemas, para después combinar dichas soluciones y 
devolver la solución del problema que se recibió al principio. 
 
public class SchDyVPar implements Runnable 
  { 
   DyVable problem; 
   Thread t; 
   static Object resul; 
   boolean band; 
    
   SchDyVPar(DyVable problem) 
     { 
       band=true; 
       this.problem=problem; 
       t=new Thread(this); 
       t.start();      
       try{ 
          t.join(); 
         }catch(InterruptedException e) {;} 
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     } 
 
   public void run() 
     { 
      if (problem.base()) 
       {  
         synchronized(this) 
            { 
             try{ 
                 while(!band) 
                     wait(); 
                }catch(InterruptedException e){;} 
             band=false; 
           }  
         Object[]solucion=(Object[]) 
                           problem.solve(); 
         resul=problem.combine(solucion); 
    } 
      else { 
            DyVable[] division=problem.divide();  
            for(int i=0; i<=division.length-1;i++) 
             {   
               new SchDyVPar(division[i]);  
               synchronized(this) 
                 { 
                  band=true;  
                  notify(); 
                 }  
              }  
           } 
     } 
   } 
 

La clase ProQSort: Clase utilizada para crear instancias 
del problema QuickSort resoluble con un algoritmo secuencial. 
Esta clase deberá implementar la interface DyVable. 
 
public class ProQSort implements DyVable 
 { 
  private int[] nums; 
  private int inicio,fin; 
  static int[] nums_sort;  
  ProQSort(int[] nums,int inicio,int fin,  
            int[] nums_sort) 
    { 
     super(); 
     this.nums=nums; 
     this.inicio=inicio; 
     this.fin=fin; 
     this.nums_sort=nums_sort; 
    } 
 
  public synchronized DyVable[] divide() 
    { 
     DyVable[] p=new DyVable[2]; 
     int newinicio,piv,t; 
     piv=nums[inicio]; 
     newinicio=inicio; 
 
     for (int i=(inicio)+1;i<fin;i++) 
      { 
       if (nums[i]<=piv) 
         { 
          newinicio++; 
          t=nums[newinicio]; 
          nums[newinicio]=nums[i]; 
          nums[i]=t; 
         } 
      } 
     t=nums[inicio]; 
     nums[inicio]=nums[newinicio]; 
     nums[newinicio]=t; 
     ProQSort a=new ProQSort 
                 (nums,newinicio+1,fin, nums_sort); 
     ProQSort b=new ProQSort 
                 (nums,inicio,newinicio,nums_sort); 
     p[0]=a; 
     p[1]=b; 
     return p; 

    } 
 
  public synchronized boolean base() 
    { 
     if (inicio<fin) 
       return false; 
     else return true; 
     } 
 
 public synchronized Object solve() 
   {     
    Object[] objeto=new Object[2]; 
    if (fin<nums.length) 
      { 
       objeto[0]=new Integer(nums[fin]); 
       objeto[1]=new Integer(fin); 
      } 
    return objeto; 
   } 
 
 
  public synchronized Object combine(Object[]  
                                      resultado) 
    { 
      if (fin<nums.length) 
        { 
         int valor=  
                 ((Integer)resultado[1]).intValue(); 
         nums_sort[valor]= 
                 ((Integer)resultado[0]).intValue(); 
        }  
      return resultado;  
    } 
  } 
 

La clase ProMaxMin: Clase utilizada para crear instancias 
del problema de Máximos y Mínimos resoluble con un 
algoritmo secuencial. Esta clase deberá implementar de igual 
forma la interface DyVable. 
public class ProMaxMin implements DyVable 
 { 
  private int[] nums; 
  private int k; 
  int max,min; 
 
  ProMaxMin(int[] nums) 
    { 
     super(); 
     this.nums=nums; 
     k=(nums.length/2)-1; 
    } 
 
  public DyVable[] divide() 
    { 
     DyVable[] p= new DyVable[2]; 
      int[] n= new int[k+1]; 
     int[] m= new int[nums.length-(k+1)]; 
    
     for (int i=0; i<=n.length-1;i++) 
       { 
        n[i]=nums[i]; 
        m[i]=nums[k+i+1]; 
        } 
     ProMaxMin a=new ProMaxMin(n); 
     ProMaxMin b=new ProMaxMin(m); 
     new SchDyVPar(a); 
     new SchDyVPar(b);   
      if (a.max<b.max) this.max=b.max; 
     else this.max=a.max; 
     if (a.min>b.min) this.min=b.min; 
     else this.min=a.min; 
     p[0]=a; 
     p[1]=b; 
     return p; 
    } 
 
  public boolean base() 
    { 
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     if ((nums.length==1)||(nums.length==2)) 
        return true; 
      else return false;  
     } 
 
 public Object solve() 
   {     
    Object[] sol= new Object[2]; 
    if (nums.length==1) 
       { 
       sol[0]= new Integer(nums[0]); 
       sol[1]= new Integer(nums[0]); 
       } 
    else { 
        if (nums.length==2) 
          { 
          if (nums[0]<nums[1]) 
            { 
             sol[0]= new Integer(nums[1]); 
             sol[1]= new Integer(nums[0]); 
            } 
          else { 
                sol[0]= new Integer(nums[0]); 
                sol[1]= new Integer(nums[1]); 
              } 
         } 
       }   
     return sol; 
   } 
 
  public Object combine(Object[] resultado) 
    { 
      this.max=((Integer)resultado[0]).intValue();       
     this.min=((Integer)resultado[1]).intValue(); 
     return resultado;  
    } 
  } 
 

La clase ProMergeSort: Clase utilizada para crear 
instancias del problema ordenamiento de datos por mezcla, 
resoluble con un algoritmo secuencial. Esta clase deberá 
implementar de igual forma la interface DyVable. 
 
public class ProMergeSort implements DyVable 
  {  
   private int[] nums; 
   private int inicio,fin; 
   static int[] nums_sort;  
 
   ProMergeSort(int[] nums,int inicio,int fin,  
                               int[] nums_sort) 
     { 
      super(); 
      this.nums=nums; 
      this.inicio=inicio; 
      this.fin=fin; 
      this.nums_sort=nums_sort; 
     } 
 
   public DyVable[] divide() 
     { 
      DyVable[] p=new DyVable[2]; 
     int k=(inicio+fin)/2, h=inicio; 
     int i=inicio, j=k+1; 
     int[] aux=new int[nums.length]; 
 
     while ((h<=k)&&(j<=fin)) 
       { 
        if (nums[h]<=nums[j]) 
          { 
           aux[i]=nums[h]; h++; 
          } 
         else { aux[i]=nums[j]; j++;} 
        i++; 
       } 
     if (h>k) 
       { 
        for (int t=j;t<=fin;t++) 

         { aux[i]=nums[t]; i++; } 
       } 
     else { 
           for (int t=h;t<=k;t++) 
            { aux[i]=nums[t]; i++; } 
          } 
     for (int t=inicio;t<=fin;t++) 
       { nums[t]=aux[t]; i++; } 
 
     ProMergeSort a=new  
            ProMergeSort(nums,inicio,k,nums_sort); 
     ProMergeSort b=new  
            ProMergeSort(nums,k+1,fin,nums_sort); 
     p[0]=a; 
     p[1]=b; 
     return p; 
    } 
 
 
   public boolean base() 
     { 
      if (inicio<fin) return false; 
      else return true; 
      } 
 
   public Object solve() 
     {     
      Object[] objeto=new Object[2]; 
      if (fin<nums.length) 
       { 
        objeto[0]=new Integer(nums[fin]); 
        objeto[1]=new Integer(fin); 
       } 
      return objeto; 
     } 
 
 
   public Object combine(Object[] resultado) 
     { 
      if (fin<nums.length) 
        { 
         int valor= ((Integer) 
                     resultado[1]).intValue(); 
         nums_sort[valor]=((Integer) 
                     resultado[0]).intValue(); 
        }  
      return resultado;  
     } 
   } 
 

La clase ProBinSearch: Clase utilizada para crear 
instancias del problema de búsqueda binaria en un conjunto de 
datos previamente ordenado, resoluble con un algoritmo 
secuencial. Esta clase deberá implementar al igual que las 
anteriores,  la interface DyVable. 
 
public class ProBinSearch implements DyVable 
 { 
  private int x,k; 
  private int[] nums; 
   static Object numfind; 
 
  ProBinSearch(int[] nums,int x) 
    { 
     super(); 
     this.nums=nums; 
     this.x=x; 
     k=(nums.length/2)-1; 
    } 
 
  public DyVable[] divide() 
    { 
     int[] n=null; 
     DyVable[] p=new DyVable[1]; 
      if (k!=-1) 
        { 
        if (x<nums[k]) 
          { 
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           n=new int[k+1]; 
           for(int i=0; i<=n.length-1;i++) 
              n[i]=nums[i]; 
           for(int i=0; i<=n.length-1;i++) 
          System.out.print(" "+n[i]); 
        } 
        else { 
             if (x>nums[k]) 
                { 
                 n=new int[nums.length-(k+1)]; 
                 for(int i=0; i<=n.length-1;i++) 
                    n[i]=nums[k+1+i]; 
                 for(int i=0; i<=n.length-1;i++) 
                  System.out.print(" "+n[i]); 
                }  
            } 
        } 
     p[0]=new ProBinSearch(n,x); 
     return p; 
    } 
 
  public boolean base() 
    { 
      if(k==-1) return true; 
      else if (x==nums[k]) return true;   
            else return false;  
     } 
 
 public Object solve() 
   {     
    Object[] objeto=new Object[1]; 
     if (k==-1){ 
               if (nums[nums.length-1]==x) 
                  objeto[0]=new Integer(x); 
              else objeto[0]= new Character('a'); 
       
              } 
    else objeto[0]= new Integer(x); 
    return objeto; 
   } 
 
  public Object combine(Object[] resultado) 
    { 
     numfind=resultado[0];  
     return resultado;  
     } 
  } 
 

La clases Solución: Una instancia de esta clase contendrá 
una solución al problema que se pretende resolver, por 
ejemplo, en el caso de QuickSort, la clase solución deberá 
contener instancias de ella misma conteniendo un vector 
ordenado. De manera similar se codifican las clases solución 
para el problema de Máximos y Mínimos, Ordenación por 
MergeSort y Búsqueda Binaria. 
 
//CLASE SOLUCION PARA EL PROBLEMA QuickSort 
public class SolqSort 
  { 
  SolqSort(int[] solution) 
     {     
    for (int i=0;i<=solution.length-1;i++ ) 
       System.out.print(solution[i]+" "); 
    } 
 } 
 
//CLASE SOLUCION PARA EL PROBLEMA MaxMin 
public class SolMaxMin 
 { 
  SolMaxMin(ProMaxMin p) 
      { 
      System.out.println("MAXIMO= "+p.max); 
      System.out.println("MINIMO= "+p.min); 
     } 
 } 
 

//CLASE SOLUCION PARA EL PROBLEMA MergeSort 
public class SolMergeSort 
 { 
  SolMergeSort(int[] solution) 
     { 
    for (int i=0;i<=solution.length-1;i++ ) 
      System.out.print(solution[i]+" "); 
    } 
 } 
 
//CLASE SOLUCION PARA EL PROBLEMA BinSearch 
public class SolBinSearch 
 { 
  SolBinSearch(ProBinSearch solution, int n) 
     { 
    Object sol= solution.numfind; 
    Object num= new Integer(n); 
     boolean ban=true; 
   
    if (!num.equals(sol)) ban=false; 
     if (ban) 
       System.out.println("El numero "+n+" si se 
                       encuentra en el vector..."); 
    else System.out.println("El numero "+n+" NO se 
                       encuentra en el vector..."); 
    } 
 } 
 

Las clases Montaje: Son las clases que contendrán el 
programa principal o método main( ) de cada uno de los 
problemas propuestos. Para cada clase un vector de elementos 
es creado para después obtener una instancia de la clase que 
contendrá el problema original. Entonces un hilo es lanzado 
con el problema inicial para resolverlo al crear una instancia 
de la clase SchDyVPar, cuyo parámetro será el objeto que 
contenga al problema original, y posteriormente se espera 
recibir un objeto solución con el resultado de la clase 
SchDyVPar. 
 
//CLASE MONTAJE QUE PRUEBA EL ALGORITMO DE QuickSort 
public class TestDyVPar 
 { 
  public static void main(String args[]) 
    { 
     int[] arrayint={3,2,1,5,-8,4,3,40, 
                      10,-2,0,10,8,30,-15,6}; 
     int[] ordenado= new int[arrayint.length]; 
     ProQSort proqs=new ProQSort 
          (arrayint,0,arrayint.length,ordenado); 
     SchDyVPar dyvpar=new SchDyVPar(proqs); 
     SolqSort solqs=new SolqSort(ordenado); 
    } 
 } 
 
//CLASE MONTAJE QUE PRUEBA EL ALGORITMO DE MaxMin 
public class TestDyVPar 
 { 
  public static void main(String args[]) 
    { 
      int[] arrayint={3,2,1,5,-8,4,3,0, 
                      10,-2,0,10,8,30,1,6}; 
     ProMaxMin promm=new ProMaxMin(arrayint); 
     SchDyVPar dyvpar=new SchDyVPar(promm); 
     SolmaxMin solmm=new SolmaxMin(promm); 
    } 
 } 
 
//CLASE MONTAJE QUE PRUEBA EL ALGORITMO DE MergeSort 
public class TestDyVPar 
 { 
  public static void main(String args[]) 
    { 
     int[] arrayint={3,2,1,5,-8,4,3,40, 
                      10,-2,0,10,8,30,-15,6}; 
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     int[] ordenado= new int[arrayint.length]; 
     ProMergeSort proms=new ProMergeSort 
            (arrayint,0,arrayint.length-1,ordenado); 
     SchDyVPar dyvpar=new SchDyVPar(proms); 
     SolmSort solqs=new SolmSort(ordenado); 
    } 
 } 
 
//CLASE MONTAJE QUE PRUEBA EL ALGORITMO DE BinSearch 
public class TestDyVPar 
 { 
  public static void main(String args[]) 
    { 
     int[] arrayint={-15,-8,-2,0,1,2,3,3,4, 
                       5,6,8,10,10,30,35,40}; 
     int num_buscar=30; 
     ProBinSearch probin=new ProBinSearch 
                          (arrayint,num_buscar); 
     SchDyVPar dyvpar=new SchDyVPar(probin); 
     SolbinSearch solbin=new SolbinSearch 
                          (probin,num_buscar); 
    } 
 } 

VIII. CONCLUSIONES 
Se ha desarrollado una metodología para la programación 

de algoritmos paralelos como Patrones de Diseño 
Algorítmicos. De forma particular hemos implementado el 
paradigma de divide y vencerás como un Patrón de Diseño 
Paralelo, comúnmente llamado Programa General el cual ha 
derivado en cuatro programas modelo que solucionan el 
problema de ordenación por QuickSort, el problema de 
ordenación por MergeSort, el problema de la búsqueda binaria 
y el problema de encontrar valores máximos y mínimos dentro 
de un conjunto de datos. Para ello  se ha utilizado la 
Programación Paralela Estructurada bajo el lenguaje JAVA 
para demostrar que con conocimientos mínimos de 
Paralelismo y Concurrencia, el programador/usuario pueda 
explotarlos, mediante el uso de diferentes mecanismos de 
reusabilidad, genericidad y uniformidad y pueda definir sus 
propios patrones algorítmicos, adaptándolos a la estructura de 
comunicación que utilizan los procesos para comunicarse y 
resolver el problema mediante el concepto de Objeto Activo. 
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Extendiendo Paralldroid para la Generación
Automática de Código OpenCL

Sergio Afonso1, Alejandro Acosta2 y Francisco Almeida3

Resumen—La popularidad de los dispositivos móvi-
les (smartphones, tablets, ...) y sus crecientes capaci-
dades computacionales abren una nueva era en térmi-
nos de computación paralela. El uso eficiente de dichos
dispositivos es todav́ıa un reto. La heterogeneidad de
los Sistemas en Chip (SoC) demanda un conocimiento
muy espećıfico de los dispositivos, lo cual representa
una muy elevada curva de aprendizaje para progra-
madores de propósito general. Para facilitar la tarea
de desarrollo presentamos la extensión de Paralldroid
para OpenCL. Paralldroid es un marco de desarrollo
para programadores de propósito general de disposi-
tivos móviles. Presenta un modelo de desarrollo que
unifica los diversos modelos de Android y permite la
generación automática de código paralelo. El desarro-
llador sólo implementa una aplicación Java orientada
a objetos e introduce una serie de anotaciones espećıfi-
cas de Paralldroid en los elementos principales de las
clases a optimizar. Las anotaciones están basadas en
la especificación de OpenMP 4.0. Paralldroid soporta
la generación automática de código nativo en C, Ren-
derscript y OpenCL, donde los dos últimos permiten
la ejecución en la GPU. La experiencia computacional
prueba que los resultados son prometedores. El código
generado por Paralldroid aprovecha la GPU y ofrece
un buen rendimiento con un bajo coste de desarrollo,
aśı que contribuye a incrementar la productividad a
la hora de desarrollar código eficiente.

Palabras clave— Android, anotaciones, OpenCL,
paralelización automática, transformación fuente-a-
fuente.

I. Introducción

TECNOLOGÍAS previamente sólo disponibles
en ordenadores de sobremesa están ya imple-

mentadas en sistemas integrados y dispositivos móvi-
les. Podemos ahora encontrar nuevos procesadores
que integran arquitecturas multi-núcleo, GPUs y
DSPs desarrollados para este mercado. Nvidia Te-
gra [1], Qualcomm Snapdragon [2] y Samsung Exy-
nos [3] son algunas plataformas que van en esta direc-
ción. Conceptualmente, el modelo subyacente se pue-
de ver como un sistema heterogéneo tradicional com-
puesto por CPU y GPU donde la memoria está com-
partida entre ambas unidades de proceso.
En las arquitecturas de memoria no unificada, es

común disponer de sólo un subconjunto de la me-
moria direccionable por la GPU. Tecnoloǵıas como
Algorithmic Memory [4], GPUDirect [5] y UVA (Uni-
fied Virtual Address) de Nvidia y HSA [6] de AMD
van en la dirección de un sistema de memoria unifi-
cada entre CPUs y GPUs. Al mismo tiempo, el ren-
dimiento de la memoria continúa siendo superado
por la demanda cada vez mayor de procesadores más
rápidos y arquitecturas paralelas.
Muchos entornos se han creado para apoyar el

1Universidad de La Laguna, email: safonsof@ull.es
2Universidad de La Laguna, email: aacostad@ull.es
3Universidad de La Laguna, email: falmeida@ull.es

desarrollo de software para estos dispositivos. Las
principales compañ́ıas que compiten en este merca-
do tienen sus propias plataformas: Android de Goo-
gle [7], iOS de Apple [8] y Windows Phone de Micro-
soft [9]. En cada una de estas plataformas un entorno
de desarrollo de alto nivel se proporciona para facili-
tar el desarrollo de aplicaciones. Sin embargo, estos
entornos están más orientados al desarrollo rápido
de aplicaciones interactivas que para reducir la difi-
cultad de aprovechamiento de la arquitectura parale-
la subyacente. Dada la alta heterogeneidad existente
entre los dispositivos, se hace necesaria la creación de
herramientas para incrementar la productividad de
desarrollo mientras se explota la capacidad compu-
tacional de las distintas arquitecturas.

Android provee de tres modelos de programación
con distintas caracteŕısticas que se deben aplicar a
distintas partes del código para obtener el mejor ren-
dimiento. En [10] estos modelos se comparan al de-
talle y se resalta la necesidad de un modelo de pro-
gramación unificado para Android.

Java: Proporciona una API exhaustiva y es el
modelo más sencillo de programar. La mayoŕıa
de aplicaciones Android están escritas en Java,
por lo que los desarrolladores Android debeŕıan
estar familiarizados con este lenguaje.
Renderscript:Diseñado para tareas de cómpu-
to intensivo, principalmente SPMD. Requiere el
aprendizaje de un nuevo lenguaje basado en C.
C nativo: Proporciona acceso a bibliotecas na-
tivas y tiene una menor sobrecarga que Java en
tiempo de ejecución, lo que en ocasiones com-
pensa el coste extra de desarrollo.

Paralldroid [11], [12] es un marco de desarrollo que
permite el desarrollo automático de aplicaciones en C
nativo y Renderscript — secuenciales y paralelas —
en dispositivos móviles. En Paralldroid, el desarrolla-
dor anota un código secuencial escrito en un lenguaje
de alto nivel que al final se ejecutará en su versión na-
tiva, Renderscript u OpenCL. Paralldroid utiliza la
información proporcionada por las anotaciones para
generar un nuevo programa que incorpora las seccio-
nes de código a ejecutar en la CPU o GPU, usando
el lenguaje de destino especificado. Paralldroid, por
tanto, contribuye a unificar los distintos modelos de
programación en Android.

En este art́ıculo presentamos una extensión de
Paralldroid para soportar la generación de código
OpenCL. OpenCL es una biblioteca nativa y lengua-
je de programación para escribir aplicaciones de alto
rendimiento en sistemas heterogéneos, que soporta
varios tipos de aceleradores. Proporciona un meca-
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nismo para la programación paralela y una API para
la manipulación y la comunicación a bajo nivel entre
los distintos dispositivos de cómputo. Actualmente,
OpenCL no está soportado oficialmente en las imple-
mentaciones de Android proporcionadas por Google.
Sin embargo, dada la heterogeneidad de los sistemas
móviles, algunos fabricantes ofrecen OpenCL en sus
dispositivos, aśı que es interesante soportarlo en Pa-
ralldroid.

Las principales contribuciones de este art́ıculo son:

Un nuevo modelo de programación se incluye
en Paralldroid. La importancia de OpenCL en
sistemas de sobremesa es bien conocida. Ahora,
este modelo de programación se extiende a dis-
positivos móviles. Paralldroid permite la gene-
ración de código OpenCL para ejecutarse desde
aplicaciones Android escritas en Java.
El entorno de Paralldroid y la arquitectura obje-
tivo elegida son contribuciones por śı mismas. La
heterogeneidad de los modelos de programación
de Android permite al programador obtener el
mejor rendimiento, implementando cada sección
de la aplicación utilizando el modelo de progra-
mación que mejor se ajusta a su código. Parall-
droid permite generar código para cada uno de
los lenguajes, facilitando el desarrollo de aplica-
ciones heterogéneas eficientes.
Las metodoloǵıas de anotaciones y generación
de código propuestas por Paralldroid simplifican
la implementación de aplicaciones que utilizan
OpenCL, lo cual ayudará a aumentar el uso de
OpenCL en Android.
El soporte de generación de OpenCL abre la po-
sibilidad a extender Paralldroid a otras plata-
formas diferentes a Android. El único requisito
es que la plataforma de destino soporte Java y
OpenCL.
Una nueva metodoloǵıa de manejo de errores ha
sido creada, la cual hace posible al desarrolla-
dor detectar y posiblemente reparar errores en
tiempo de ejecución ocurridos al ejecutar código
en el contexto de destino.
Analizamos el rendimiento de los distintos mo-
delos de programación para probar los benefi-
cios de nuestra herramienta. Los resultados ob-
tenidos muestran que Paralldroid es una herra-
mienta útil para mejorar la programabilidad y
explotar la potencia de cómputo disponible en
dispositivos Android.

Algunas herramientas que generan código paralelo
a partir de una extensión de Java han sido presen-
tadas en [13], [14], [15]. En estos casos, la sintaxis
de Java se modifica para introducir nuevos elemen-
tos sintácticos en el lenguaje. La principal desventaja
de esta aproximación es que los nuevos elementos no
son compatibles con la definición de Java, aśı que un
compilador de Java estándar no puede compilar el
código fuente con estas extensiones. La definición de
Paralldroid no modifica las definiciones estándar de
Java, sino que introduce un conjunto de anotaciones.

Un compilador estándar de Java puede simplemen-
te ignorar las anotaciones de Paralldroid, aunque la
semántica del programa no se conservaŕıa en el caso
de los métodos paralelos. En [16] los autores presen-
tan un Lenguaje de Dominio Espećıfico (DSL) para
generar código Renderscript. Este DSL es espećıfico
para algoritmos de procesamiento de imágenes. Una
desventaja de esta aproximación es que el usuario
tiene que aprender un nuevo lenguaje. Nuestra pro-
puesta, en contraposición, está basada en el lenguaje
principal de Android y nuestros usuarios objetivo co-
nocen este lenguaje.

Este art́ıculo está estructurado como sigue: En la
sección II se presenta el modelo de desarrollo en An-
droid y las diferentes alternativas que ofrece para
explotar los dispositivos. Algunas de las dificultades
asociadas con cada modelo se muestran. La sección
III da una visión general de las metodoloǵıas pro-
puestas por Paralldroid. En la sección IV se presenta
la extensión a Paralldroid para dar soporte a la gene-
ración de OpenCL. El rendimiento de los programas
generados por Paralldroid se presenta en la sección
V utilizando cuatro algoritmos de procesamiento de
imágenes diferentes. Cada una de las aplicaciones es
ejecutada con una implementación Java secuencial y
con las implementaciones automáticamente genera-
das por Paralldroid para Renderscript y OpenCL y
los resultados son comparados. El rendimiento medi-
do prueba el incremento de rendimiento proporciona-
do por Paralldroid con un bajo coste de desarrollo.
Finalizamos el art́ıculo con algunas conclusiones y
futuras ĺıneas de investigación.

II. El modelo de desarrollo en Android

Android es un sistema operativo basado en Li-
nux principalmente diseñado para dispositivos móvi-
les como smartphones y tablets. Las aplicaciones An-
droid están escritas en Java, y el kit de desarrollo
(SDK) de Android proporciona las bibliotecas y he-
rramientas que se necesitan para compilar, probar
y depurar aplicaciones. Desde la versión 5.0 de An-
droid, la aplicación se ejecuta sobre el Android Run
Time (ART) que gestiona los recursos del sistema
asignados a esta aplicación, a través del kernel de
Linux.

Además del desarrollo de aplicaciones Java, An-
droid proporciona paquetes de herramientas y bi-
bliotecas para desarrollar aplicaciones nativas: El kit
de desarrollo nativo (NDK). El NDK permite imple-
mentar partes de la aplicación que se ejecuta en ART
utilizando lenguajes nativos como C y C++. Este
código nativo se comunica con la aplicación princi-
pal escrita en Java utilizando la Interfaz Nativa de
Java (JNI). Los ficheros nativos se compilan utilizan-
do el compilador de GNU (GCC). Nótese que utilizar
código nativo no resulta en un aumento automático
del rendimiento de la aplicación, pero siempre incre-
menta su complejidad, aśı que se recomienda sólo
para operaciones de cómputo intensivo que no utili-
cen mucha memoria, como procesamiento de señales,
simulaciones f́ısicas, etc. El código nativo es útil tam-
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bién para portar un código nativo existente a An-
droid. Podemos acceder a OpenCL a partir del con-
texto nativo si las libreŕıas en tiempo de ejecución de
OpenCL están presentes en el dispositivo.
Para explotar las altas capacidades de cómputo

en los dispositivos móviles actuales, Android propor-
ciona Renderscript, que es una API de computación
de altas prestaciones a nivel nativo y un lenguaje
de programación basado en el lenguaje C. Renders-
cript permite la ejecución de aplicaciones paralelas
bajo distintos tipos de procesadores como la CPU,
GPU o DSPs, eligiendo automáticamente uno de
ellos dependiendo de las caracteŕısticas del hardware.
El código Renderscript (en ficheros .rs) se compila
utilizando un compilador LLVM basado en Clang.
Además, genera un conjunto de clases Java que en-
vuelven el código Renderscript, que actúan como in-
terfaz entre el programa principal escrito en Java y
el código Renderscript acelerado. De nuevo, el uso
de Renderscript no resulta en un aumento automáti-
co del rendimiento, sino que es útil para aplicaciones
que realizan procesamiento de imágenes, modelado
matemático u otras operaciones que requieren mu-
cha computación en paralelo.

III. Paralldroid

Paralldroid está diseñado para facilitar el desarro-
llo de aplicaciones paralelas en la plataforma An-
droid. Asumimos que los dispositivos móviles dispo-
nen de una CPU clásica y algún otro tipo de co-
procesador, como una GPU, que se puede explotar a
través de OpenCL o Renderscript. El modo en el que
Paralldroid hace esto es a través de la transformación
del código Java original en otro código que, conser-
vando la misma semántica, se ejecuta de una manera
más eficiente. La generación de código en otros len-
guajes es también necesaria para poder aprovechar
todos los modelos de desarrollo de Android, pero en
cada algoritmo el mejor modelo de desarrollo pue-
de ser diferente debido a sus caracteŕısticas. Por este
motivo el lenguaje de destino es algo que el usua-
rio debe especificar expĺıcitamente al utilizar Parall-
droid.
El paralelismo basado en directivas de compila-

ción ha sido utilizado satisfactoriamente en aplica-
ciones para sistemas de Computación de Altas Pres-
taciones (HPC) durante años, y Paralldroid toma la
misma aproximación en el mundo del desarrollo de
aplicaciones móviles.
Las metodoloǵıas propuestas por Paralldroid pue-

den ser definidas en dos puntos:

Metodoloǵıa de Anotaciones: La directiva
target de OpenMP 4.0 crea un entorno de da-
tos que permite la gestión de la memoria y la
ejecución de código en el dispositivo de destino.
Consideramos que los elementos dentro de una
clase (campos y métodos) pueden utilizarse pa-
ra definir los modelos de datos y ejecución en el
contexto del dispositivo. Paralldroid define una
serie de anotaciones que se aplican a los campos
de la clase y definiciones de métodos (Fig. 1). Es-

tas anotaciones permiten crear un entorno en el
dispositivo, especificar cómo una variable se ma-
pea en el entorno de datos del dispositivo (mo-
delo de datos) y también especificar cómo una
sección de código se ejecuta en el entorno del
dispositivo (modelo de ejecución).
Metodoloǵıa de Generación: El proceso de
generación de código de Paralldroid está inte-
grado en el proceso de compilación de Java de
OpenJDK (Fig. 2(a)). En la Fig. 2(b) se mues-
tra cómo integramos el proceso de generación
de Paralldroid en el proceso de compilación de
OpenJDK. Reutilizamos las fases y etapas de la
implementación de OpenJDK relacionadas con
la creación y análisis del Árbol Sintáctico Abs-
tracto (AST) de Java. Incluimos tres nuevas eta-
pas: AnnotationsManager, que analiza el AST
de Java buscando anotaciones de Paralldroid;
Target Translator, que genera el AST de des-
tino y los ficheros en el lenguaje objetivo; y Java
Translator, que modifica el AST de Java y gene-
ra los nuevos ficheros de Java. La metodoloǵıa de
generación propuesta por Paralldroid (Fig. 2(b))
permite extender OpenJDK para la generación
de otros lenguajes objetivo como podŕıan ser
OpenMP, CUDA, etc. Para soportar un nuevo
lenguaje de destino, Paralldroid debe ser exten-
dido con una nueva implementación de los tra-
ductores Target Translator y Java Translator.

(a) Modelo de datos

(b) Modelo de ejecución

Fig. 1. Modelos de ejecución y datos
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(a) Proceso de compilación de OpenJDK

(b) Proceso de generación de Paralldroid

Fig. 2. Procesos de compilación y generación de OpenJDK y
Paralldroid

IV. Generación de código OpenCL

El estándar OpenCL representa el esfuerzo más
importante para crear una interfaz de programación
de altas prestaciones común para dispositivos hete-
rogéneos. El principal problema de OpenCL es la
complejidad de su modelo de programación, que lo
hace dif́ıcil de utilizar y de conservar la mantenibili-
dad de la aplicación.
La metodoloǵıa basada en anotaciones propuesta

por Paralldroid simplifica la complejidad asociada
a OpenCL. Partiendo de la definición de una clase
Java, el programador puede añadir anotaciones pa-
ra generar código OpenCL que puede ser ejecutado
transparentemente, debido a que se integra en flujo
de trabajo de Java. Esto simplifica el desarrollo de
aplicaciones en Android que utilizan OpenCL y ayu-
da a este estándar a tener una mayor adopción en la
comunidad de desarrollo Android.

La Fig. 3 muestra cómo OpenCL se integra en el
compilador de Paralldroid. Como para el resto de len-
guajes de destino, la forma de generar nuevos ASTs
desde el código fuente original escrito por el desa-
rrollador Android es crear una clase de traducción
por cada AST que se quiere crear. El traductor de
AST de Java siempre debe crearse, ya que represen-
ta el código del usuario modificado que maneja los
modelos de ejecución y datos de OpenCL, y dele-
ga la implementación de los métodos al contexto de
destino, de acuerdo a la metodoloǵıa explicada en
la Fig. 1. Sin embargo, hay una diferencia evidente
entre el modo en el que el conjunto de traductores
de OpenCL y los demás traductores funcionan. Esta
diferencia es el hecho de que hay tres traductores uti-
lizados para la traducción a código OpenCL, en lugar
de los dos traductores que se requieren para el resto
de lenguajes objetivo. El problema es que el código
Java no puede acceder directamente al contexto de
OpenCL, aśı que, además de generar código Java y
OpenCL, hay que generar código nativo que actúe
como un puente entre los dos contextos. La Interfaz
Nativa de Java (JNI) se utiliza para conectar el con-
texto de Java con el contexto nativo. El traductor
de kernels OpenCL, también, es diferente a todos los
otros traductores en que sólo puede generar código
para métodos anotados, aśı que no es un traductor
“autónomo”. Esto significa que este traductor tiene
que ser llamado por otro traductor cuando se en-
cuentre con un método anotado como paralelo. Su
salida es el código OpenCL C que luego se inserta
dentro del código nativo como una cadena de texto.
Este complejo modelo es ocultado por Paralldroid; el
programador sólo debe crear la clase Java y utilizar
las anotaciones de Paralldroid.

1 @Target(OPENCL)
2 public class GrayScale {
3 @Declare
4 private float gMonoMult[] = {0.299f, 0.587f, 0.114f};
5 @Map(TO)
6 private int width;
7 @Map(TO)
8 private int height;
9
10 public GrayScale(int width, int height) {
11 this.width = width;
12 this.height = height;
13 }
14 @Parallel
15 public void test(@Map(TO) int[] srcPxs,
16 @NumThreads @Map(FROM) int[] outPxs,
17 @Index int x) {
18 int acc;
19
20 acc = (int)(((srcPxs[x] ) & 0xff) * gMonoMult[0]);
21 acc += (int)(((srcPxs[x] >> 8 ) & 0xff) * gMonoMult[1]);
22 acc += (int)(((srcPxs[x] >> 16) & 0xff) * gMonoMult[2]);
23
24 outPxs[x] = (acc) + (acc << 8) + (acc << 16) +
25 (srcPxs[x] << 24);
26 }
27 }

Fig. 4. Escala de grises en Paralldroid

La Fig. 4 muestra la implementación en Java del
algoritmo de conversión de una imagen a escala de
grises utilizando las directivas de Paralldroid. La di-
rectiva Target (ĺınea 1) especifica que la clase tie-
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Fig. 3. Clases de traducción de Paralldroid

ne que crear la definición de un contexto OpenCL y
que los elementos de la clase deben ser definidos en
ese contexto. Los campos de la clase se definen en-
tre las ĺıneas 3 y 8. La directiva Declare especifica
que el campo gMonoMult tiene que ser definido sólo
en el contexto de OpenCL. En este caso el campo es
inicializado, por lo que tiene que ser inicializado en
el contexto OpenCL también. La directiva Map(TO)

es similar a la directiva Declare, pero en este caso
Paralldroid genera el método setter correspondiente.
Estos métodos permiten a los programadores modifi-
car los valores de los campos asociados en el contexto
de OpenCL desde Java. El constructor se define en
las ĺıneas 10-13. El método test (ĺıneas 14-26) define
el algoritmo que transforma una imagen a escala de
grises. La directiva Parallel indica que este méto-
do será ejecutado en paralelo. srcPxs y outPxs son
los vectores que contienen las imágenes de entrada
y salida, respectivamente. Nótese el uso de la direc-
tiva Map adecuada en cada una de ellas. La directi-
va NumThreads aplicada a un array significa que el
método paralelo será ejecutado con tantos hilos co-
mo elementos hay en el array. Esta directiva se puede
aplicar también a una variable escalar, lo que indi-
caŕıa que se lanzará tantos hilos como se indique en la
variable. La directiva Index especifica el ı́ndice utili-
zado en la ejecución paralela y se utiliza para acceder
a los elementos de los vectores de entrada y de salida.
El valor de esta variable se asigna automáticamente
en tiempo de ejecución, y su valor variará en el rango
desde cero hasta el número de hilos menos uno.

En la Fig. 5 se muestra el código de la clase Ja-
va generada por Paralldroid. Esta clase está basada
en la clase definida en la Fig. 4. La clase generada
tiene muchos de sus métodos marcados como nati-
vos, aśı que lo primero que se hace cuando la clase
se carga (ĺıneas 2-4) es cargar la biblioteca nativa
que contiene la implementación de dichos métodos.
Esta biblioteca se obtiene de la compilación del códi-
go nativo también generado por Paralldroid. En las
ĺıneas 6-7 un conjunto de campos se añaden a la cla-
se. instanceCount se utiliza para contar el número

1 public class GrayScale {
2 static {
3 System.loadLibrary("grayscale");
4 }
5
6 private static int instanceCount = 0;
7 private long instanceDataPtr;
8 private float[] gMonoMult = {0.299F, 0.587F, 0.114F};
9 private int width;
10 private int height;
11
12 public GrayScale(int width, int height) {
13 this.width = width;
14 this.height = height;
15 if (instanceCount == 0) initJNI();
16 ++instanceCount;
17 initGrayScale(gMonoMult, width, height);
18 }
19 public native void test(int[] srcPxs, int[] outPxs);
20 public native void setWidth(int width);
21 public native void setHeight(int height);
22 protected void finalize() {
23 destroyGrayScale();
24 --instanceCount;
25 if (instanceCount == 0) releaseJNI();
26 }
27 private native void initGrayScale(float[] gMonoMult,
28 int width, int height);
29 private native void destroyGrayScale();
30 private static native void initJNI();
31 private static native void releaseJNI();
32 }

Fig. 5. Código Java generado por Paralldroid

de instancias de la clase, para asegurar que la inicia-
lización y liberación de las variables nativas globales
se lleva a cabo, respectivamente, antes de crear la
primera instancia y después de que la última es libe-
rada por el recolector de basura. instanceDataPtr
es un campo sólo accedido desde el código nativo, y
se utiliza para mantener un puntero a una estruc-
tura nativa reservada dinámicamente que mantiene
todos los datos nativos que representan una instan-
cia de la clase. El constructor (ĺıneas 12-18) se mo-
difica para gestionar la inicialización de las variables
globales nativas y para llamar al método que fun-
ciona como inicializador de la instancia nativa. El
método anotado como Parallel ahora es un méto-
do nativo, con el parámetro Index retirado. En las
ĺıneas 20-21 se añade los métodos setter para los
campos Map(TO). Si hubiera algún campo marca-
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do como FROM o TOFROM, también se habŕıa gene-
rado métodos getter para dichos campos. El méto-
do finalize revierte cualquier inicialización realiza-
da en el constructor. Los métodos initGrayScale

y destroyGrayScale gestionan datos de instancia,
mientras que initJNI y releaseJNI gestionan va-
riables globales y estáticas, y la configuración y libe-
ración global de los recursos de OpenCL.
La Fig. 6 muestra el código nativo generado por

Paralldroid. Los campos especificados en la clase
anotada como Target están definidos en el contex-
to nativo (ĺıneas 4-11). La implementación original
del método test se encuentra ahora traducida co-
mo código de un kernel OpenCL y localizada en una
cadena de texto (ĺıneas 12-19), mientras que el méto-
do nativo se reemplaza por el código que interactúa
con los contextos Java y OpenCL para conseguir la
transmisión de datos en ambas direcciones y la eje-
cución en paralelo de los kernels OpenCL (ĺıneas 23-
43). Los setters (ĺıneas 44-49) modifican el campo
nativo asociado, y los getters recuperan el valor de
la variable nativa asociada, aunque en este caso no
hay ninguno. Los métodos init y destroy son res-
ponsables de reservar y liberar la memoria requerida
en los contextos nativo y OpenCL y de inicializar y
liberar el contexto OpenCL. Los métodos de inicia-
lización nativa tienen como parámetros el conjunto
de miembros de la clase que fueron inicializados en el
código Java original, de forma que también se pueden
inicializar en el contexto nativo.

A. Modelo de datos

La manipulación de memoria en la extensión
OpenCL de Paralldroid sigue a grandes rasgos la me-
todoloǵıa presentada en la Fig. 1(a), pero tiene que
gestionar una capa intermedia adicional entre el con-
texto de Java y el contexto OpenCL.

Constructor: Si se está creando la primera ins-
tancia de la clase, el constructor inicializa el con-
texto OpenCL y los campos nativos globales, co-
rrespondientes a los campos estáticos de la clase
que han sido inicializados en el código Java ori-
ginal. Cuando se inicializa el contexto OpenCL,
el programa OpenCL C obtenido a partir de los
métodos anotados como Declare y Parallel se
compila, obteniendo varios kernels que pueden
ejecutar código en paralelo. Entonces la instan-
cia se inicializa también, a través de la creación
del objeto de instancia nativo y la inicialización
de sus miembros con los valores proporcionados
por los parámetros de la función.
Getters: Cuando un getter es llamado, la varia-
ble nativa correspondiente es accedida y su va-
lor devuelto. Cuando un campo es de tipo array,
una operación de lectura se añade a la cola de
comandos para obtener los valores más recien-
tes del array porque, por motivos de rendimien-
to, los buffers de OpenCL no se transfieren de
nuevo al host cada vez que se ejecuta un ker-
nel. Después, el array nativo de datos obtenido
se vuelve a transformar en un tipo de array JNI

que se devuelve y puede ser utilizado dentro del
contexto de Java.
Setters: Cuando se hace una llamada a un set-
ter, la variable nativa asociada a éste es modi-
ficada. Cuando se asigna un nuevo valor a un
array, un array nativo es creado para contener

1 #include <CL/cl.h>
2 #include <jni.h>
3 ...
4 typedef struct InstanceData {
5 float* gMonoMult;
6 jfloatArray gMonoMultGrayScale;
7 size_t sz_gMonoMult;
8 cl_mem gMonoMult_OCL;
9 int width;
10 int height;
11 } InstanceData;
12
13 const char* program_src =
14 "void __kernel test(__global float* m_gMonoMult, int m_width,"
15 "int m_height, __global int* srcPxs, __global int* outPxs) {"
16 "int x = get_global_id(0);"
17 "int acc;"
18 "acc = (int)(((srcPxs[x]) & 255) * m_gMonoMult[0]);"
19 ...
20 "}";
21
22 // Variables globales...
23 // Funciones de soporte...
24
25 JNIEXPORT void JNICALL Java_..._test(JNIEnv *env,
26 jobject obj, jintArray srcPxstest, jintArray outPxstest) {
27 InstanceData* self = getInstanceData(env, obj);
28 // Transformar arrays JNI en arrays nativos
29 int* srcPxs = (*env)->GetIntArrayElements(env, srcPxstest,
30 0);
31 ...
32 // Crear buffers OpenCL y copiar arrays @Map(TO)
33 size_t sz_srcPxs = (*env)->GetArrayLength(...) * sizeof(int);
34 cl_mem srcPxs_OCL = clCreateBuffer(...);
35 err = clEnqueueWriteBuffer(queue, srcPxs_OCL, ...);
36 ...
37 // Configurar la lista de parámetros del kernel y ejecutarlo
38 err = clSetKernelArg(kernel_test, 0,
39 sizeof(self->gMonoMult_OCL), &self->gMonoMult_OCL);
40 ...
41 err = clEnqueueNDRangeKernel(...);
42 // Leer objetos @Map(FROM) y actualizar su array JNI asociado
43 err = clEnqueueReadBuffer(queue, outPxs_OCL, ...);
44 ...
45 // Liberar objetos OpenCL y buffers reservados dinámicamente...
46 }
47 JNIEXPORT void JNICALL Java_..._setWidth(JNIEnv *env,
48 jobject obj, int width_PARAM) {
49 InstanceData* self = getInstanceData(env, obj);
50 self->width = width_PARAM;
51 }
52 JNIEXPORT void JNICALL Java_..._setHeight(...){ ... }
53 JNIEXPORT void JNICALL Java_..._initGrayScale(JNIEnv *env,
54 jobject obj, jfloatArray gMonoMultGrayScale_PARAM,
55 int width_PARAM, int height_PARAM) {
56 // Creación del objeto de instancia y actualización del
57 // miembro de la clase instanceData con el nuevo puntero
58 InstanceData* self = malloc(sizeof(InstanceData));
59 jfieldID bufferField = getInstanceDataField(env);
60 (*env)->SetLongField(env, obj, bufferField, (long)self);
61 // Inicialización de las variables de instancia...
62 }
63 JNIEXPORT void JNICALL Java_..._destroyGrayScale(JNIEnv *env,
64 jobject obj) {
65 // Liberación de los datos de instancia...
66 }
67 JNIEXPORT void JNICALL Java_..._initJNI(JNIEnv *env) {
68 // Inicialización de referencias y variables OpenCL globales
69 jclass cls = (*env)->FindClass(...);
70 openCLExceptionClass = (*env)->NewGlobalRef(env, cls);
71 ...
72 err = clGetPlatformIDs(1, &platform, NULL);
73 ...
74 }
75 JNIEXPORT void JNICALL Java_..._releaseJNI(JNIEnv *env) {
76 // Liberar referenicas y variables OpenCL globales...
77 }

Fig. 6. Código nativo y OpenCL generado por Paralldroid
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esos datos, porque los parámetros utilizan tipos
de datos en formato JNI que para poder utili-
zarse deben ser convertidos a un tipo de datos
nativo. Después de esto, un objeto de memoria
OpenCL residente en el dispositivo acelerador es
creado, y una operación de escritura a ese obje-
to se añade a la cola de comandos para enviar
los datos nativos al mismo. Si hab́ıa otro array
previamente almacenado en este campo, se eli-
mina de los contextos OpenCL y nativo antes de
asignarle nuevos valores.
Parámetros de métodos: Los parámetros de
los métodos Parallel también necesitan una
manipulación especial en algunos casos. El
parámetro Index se elimina de la lista de
parámetros y su valor se obtiene en tiempo
de ejecución dentro del código OpenCL C. Los
parámetros de tipo array se tratan de manera di-
ferente dependiendo del tipo de Map que se haya
especificado. En cualquier caso, sus valores son
obtenidos y transformados en un tipo de datos
nativo, y un objeto de memoria de OpenCL se
crea para cada uno de ellos. Si el parámetro tiene
una anotación Map(TO), una operación de escri-
tura se añade a la cola al principio de la función
para enviar los datos nativos a OpenCL. Si el
parámetro tiene una anotación Map(FROM), des-
pués de que toda la computación haya termina-
do, una operación de lectura se añade a la cola
de comandos para obtener los resultados, que
son utilizados para actualizar el parámetro JNI
asociado.
Destructor: El destructor revierte las reservas
de memoria que hayan sido realizadas por la
instancia de la clase que esté siendo eliminada.
Es responsable de liberar los objetos de memo-
ria OpenCL, los arrays nativos y el objeto con
los datos de instancia. Cuando se llama desde
la última instancia existente de la clase, tam-
bién libera la memoria reservada por los campos
estáticos de la clase y las variables globales de
OpenCL.

B. Manejo de errores

Una nueva metodoloǵıa de manejo de errores tam-
bién ha sido desarrollada como parte de esta ex-
tensión a Paralldroid. Fue diseñada para facilitar al
desarrollador de aplicaciones la detección y manipu-
lación de errores que pudieran ocurrir en el contexto
de destino, y permitir a la aplicación notificar o re-
solver estos problemas en tiempo de ejecución.

Una clase OpenCLException fue creada, la cual es
un tipo de RuntimeException que conserva datos
espećıficos sobre el error sucedido en OpenCL. Esta
excepción contiene el código de error, que puede ser
utilizado para buscar la causa ráız del problema, y
un mensaje, ya sea con el nombre de archivo y el
número de ĺınea donde se detectó el error, o con el
informe de compilación si el error sucedió al compilar
el código OpenCL C.

Después de cada llamada a una función de la

API OpenCL en el código nativo generado, el códi-
go de error devuelto por la función es comprobado y
una excepción OpenCLException es lanzada si hubo
algún error. Estas excepciones pueden ser manejadas
desde el código Java del usuario, sin ninguna necesi-
dad de conocer qué es exactamente lo que el código
nativo está haciendo.

Esta metodoloǵıa podŕıa ser adaptada para los
otros lenguajes objetivo de Paralldroid para propor-
cionar al usuario con un modo unificado de manejar
errores que ocurren en los contextos de destino.

V. Resultados computacionales

Dejando a un lado futuras investigaciones asocia-
das a otros requisitos existentes en las aplicacio-
nes para smartphones y tablets, como el consumo
energético, validamos el rendimiento del código ge-
nerado por Paralldroid utilizando cuatro aplicacio-
nes diferentes. Estas aplicaciones están basadas en
el benchmark de procesamiento de imágenes de Ren-
derscript [17]: transformar una imagen a escala de
grises, ajustar los niveles de una imagen y convolu-
ciones con ventanas de convolución de tamaños 3×3
y 5× 5. En todos los casos, implementamos dos ver-
siones de código: la versión secuencial en Java y la
versión Java con anotaciones de Paralldroid. A partir
del mismo código anotado, las versiones Renderscript
y OpenCL del código fueron automáticamente gene-
radas por Paralldroid.

Las pruebas fueron realizadas en dos dispositivos
de caracteŕısticas diferentes. Éstos fueron el Odroid-
XU3 y el Sony Xperia Z.

Odroid-XU3 (etiquetado XU3): SoC Sam-
sung Exynos 5422 Octa con dos CPUs Quad-
core (ARM Cortex-A15 @ 2GHz y ARM
Cortex-A7 @ 1,3GHz) con una arquitectura
ARM big.LITTLE, 2GB de memoria compar-
tida y una GPU ARM Mali-T628 MP6. Soporta
OpenCL 1.1 Full Profile y Renderscript.
Sony Xperia Z (etiquetado SXZ): Chipset
Qualcomm APQ8064 Snapdragon S4 Pro con
una CPU Krait Quad-core @ 1,5GHz, una GPU
Adreno 320 y 2GB de memoria RAM compar-
tida. Soporta OpenCL 1.1 Embedded Profile y
Renderscript.

Utilizamos imágenes de tamaños variados para
probar el rendimiento de cada una de las implemen-
taciones y dispositivos descritos anteriormente. Pa-
ra demostrar el rendimiento obtenido con el código
generado, medimos los tiempos de ejecución y anali-
zamos las aceleraciones obtenidas con respecto a la
ĺınea base establecida por la implementación secuen-
cial en Java. En la Fig. 7 representamos las acelera-
ciones para el menor y mayor tamaño de imagen uti-
lizado y para el algoritmo de grano más fino y grueso.
Definimos la granularidad del algoritmo como la can-
tidad de cómputo que tiene que realizar cada uno de
los elementos de proceso que se ejecutan en paralelo.
Observamos que el algoritmo de menor granularidad
es el de transformación a escala de grises y el de ma-
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yor granularidad, el de convolución con tamaño de
ventana 5× 5.

A. Análisis de rendimiento

Para analizar el rendimiento obtenido con los dis-
tintos modelos de programación de Android y con
nuestro código OpenCL generado automáticamente,
comparamos los tiempos de ejecución en cada uno de
los problemas propuestos. Las distintas caracteŕısti-
cas de cada problema nos permiten analizar el com-
portamiento de cada modelo de programación en dis-
tintas situaciones.

Es importante a la hora de analizar los resultados
tener en cuenta que las ejecuciones Renderscript y
OpenCL en el dispositivo Odroid-XU3 han sido rea-
lizadas por distintos procesadores. Todas las ejecu-
ciones OpenCL se realizan en la GPU del dispositivo
que lo soporte, mientras que las ejecuciones Renders-
cript pueden ser llevadas a cabo tanto en la CPU del
dispositivo como en la GPU, y es el sistema opera-
tivo el que decide esto en tiempo de ejecución. En
nuestro caso todas las ejecuciones Renderscript en
el Odroid-XU3 fueron realizadas por la CPU, lo que
puede explicar las diferencias de rendimiento desfa-
vorables para OpenCL con respecto a Renderscript
en este dispositivo.

Lo primero que observamos es que los problemas
de mayor granularidad experimentan mayores acele-
raciones en todos los casos. Incluso vemos que, en
algunos casos, el código generado es más lento que el
código Java secuencial. Esto refuerza la idea que co-
mentamos previamente de que utilizar Renderscript
u OpenCL no nos proporciona automáticamente me-
joras en el rendimiento, sino que deben aplicarse a
problemas e instancias adecuadas. Cuando el proble-
ma es de granularidad fina y el tamaño de la entrada
es pequeño es mejor mantener la versión original del
código, pero un código paralelizable complejo que se
deba aplicar a muchos datos es candidato de ejecu-
ción a través de Renderscript u OpenCL.

Cuando las ejecuciones se realizan en la GPU,
OpenCL demuestra obtener menores tiempos de eje-
cución que Renderscript. Además, la flexibilidad que
nos ofrece podŕıa aprovecharse aún más para distri-
buir la carga entre todas las plataformas de cómputo
disponibles. Sin embargo, el rendimiento del código
OpenCL, aun siendo mejor, es más variable con res-
pecto al tamaño de la entrada. La implementación
Renderscript, por otro lado, parece mantener una
aceleración casi constante para cualquier tamaño del
problema. Esto es consistente con el objetivo de di-
seño de Renderscript, que es conseguir un mejor ren-
dimiento medio a costa de un empeoramiento del ren-
dimiento máximo. Nosotros pretendemos obtener un
buen rendimiento de manera muy sencilla que pueda
ser posteriormente optimizado a mano si se considera
necesario.

VI. Conclusiones y trabajo futuro

Paralldroid es un entorno que simplifica el desa-
rrollo de código nativo, Renderscript y OpenCL pa-

ra dispositivos Android. El usuario anota la defini-
ción de clases en Java con código secuencial y Pa-
ralldroid automáticamente transforma estas defini-
ciones en una implementación realizada en uno de
estos lenguajes. El código generado por Paralldroid
puede ejecutarse en la CPU o en la GPU, y los de-
talles de implementación se abstraen al programador
de aplicaciones.

En este art́ıculo hemos presentado una extensión
a Paralldroid que permite la generación automática
de código para, de forma transparente, integrar la
ejecución de código OpenCL en una aplicación An-
droid escrita en Java. Esto mejora enormemente la
productividad de los desarrolladores de aplicaciones
sin tener que comprometer el rendimiento de éstas.

Los resultados demuestran que el código OpenCL
consigue un rendimiento superior a Renderscript en
la mayoŕıa de instancias de nuestras pruebas donde
la GPU es utilizada para llevar a cabo la compu-
tación. Las mejoras con respecto al código Java se-
cuencial son claras, incluso aunque las diferencias en
el código son muy reducidas. Como OpenCL es un
estándar abierto disponible en multitud de platafor-
mas de todo tipo, esta nueva extensión abre la puerta
a la utilización de Paralldroid para acelerar cualquier
aplicación Java, y no sólo Android.

Aún hay margen para mejoras futuras sobre el
código OpenCL generado por Paralldroid, puesto que
aqúı presentamos una extensión directa y sencilla de
Paralldroid para la ejecución de código OpenCL. Hay
un gran número de optimizaciones que pueden hacer
que el código generado sea más rápido y utilice más
eficientemente los recursos disponibles.

Utilización de todos los dispositivos visibles por
OpenCL para acelerar el cómputo más allá de
una única GPU, si el hardware lo permite. Se
requiere una metodoloǵıa de balanceo de cargas
que permita aprovechar las posibilidades de ca-
da dispositivo.
En las arquitecturas de memoria unificada, la
memoria principal está compartida entre los dis-
tintos dispositivos de proceso y aceleradores.
Seŕıa conveniente, por tanto, utilizar esta carac-
teŕıstica en nuestro favor para reducir la sobre-
carga de las copias y transferencias de datos en-
tre la CPU y los dispositivos aceleradores.
Utilización de un contexto OpenCL global com-
partido por todas las clases generadas. Ac-
tualmente en Paralldroid se crea un contexto
OpenCL para cada una de las clases generadas,
aunque lo más adecuado seŕıa compartir los da-
tos globales como la cola de comandos o el iden-
tificador del dispositivo, ya que utilizan el mis-
mo hardware. Esto puede redundar en un mejor
aprovechamiento del hardware y en una dismi-
nución de la sobrecarga asociada a la gestión de
los contextos OpenCL.
Seŕıa posible implementar paralelismo a nivel de
tareas y no sólo a nivel de datos mediante la eje-
cución aśıncrona de los kernels y la gestión de un
grafo de dependencias en tiempo de ejecución.
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Fig. 7. Aceleración obtenida con respecto a la versión Java secuencial

Permitir la vectorización del código puede hacer
posible un mejor aprovechamiento de los disposi-
tivos, ya sea mediante vectorización automática
o expĺıcita.
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Detección automática de los patrones de
paralelismo Map y Farm en códigos secuenciales

David del Rio Astorga1, Manuel F. Dolz1, Luis Miguel Sanchez1 y J. Daniel Garćıa1

Resumen— A pesar de que los centros de cómputo
incorporan arquitecturas paralelas multinúcleo, posi-
blemente con aceleradores y coprocesadores, una gran
parte de estos recursos paralelos todav́ıa siguen estan-
do infrautilizados. Esto es debido a que las aplicacio-
nes que se ejecutan hoy en d́ıa siguen siendo en gran
parte secuenciales. Para hacer frente a este problema,
la comunidad HPC desarrolla frameworks y modelos de
programación que facilitan la paralelización de dichas
aplicaciones. Por ejemplo, algunos frameworks permi-
ten expresar de forma sencilla concurrencia a través
de patrones paralelos en las aplicaciones secuenciales.
No obstante, teniendo en cuenta que estas aplicacio-
nes contienen miles, o incluso millones, de ĺıneas de
código, el esfuerzo necesario para identificar regiones
paralelas es extremadamente alto. Para simplificar es-
ta tarea, este art́ıculo presenta una herramienta que
analiza el código fuente de aplicaciones secuenciales,
cuyo objetivo es detectar automáticamente regiones
de código, que pueden ser ejecutadas en paralelo, y
anotarlas usando pragmas del modelo de programa-
ción OpenMP. Concretamente, se detectan los patro-
nes paralelos Map y Farm. Finalmente, a través de un
análisis experimental, se evalúa la calidad de la detec-
ción y la mejora del rendimiento sobre un conjunto
de benchmarks implementados en C++.

Palabras clave— Análisis estático de código fuen-
te, Paralelización automática, Patrones paralelos,
OpenMP.

I. Introdución

PESE a que la mayor parte de los componentes
hardware actuales, tales como los procesadores

multinúcleo, GPUs y/o co-procesadores, han sido di-
señados para computar en paralelo, la mayor par-
te del software de producción sigue siendo secuen-
cial [1]. En otras palabras, una gran parte de los re-
cursos informáticos proporcionados por arquitectu-
ras modernas están mayormente infrautilizados. Con
el fin de aprovechar estos recursos, es necesario trans-
formar software secuencial en código paralelo. Esta
tarea requiere, sin embargo, un gran esfuerzo por par-
te de la comunidad cient́ıfica e industrial. Para hacer
frente a este problema, se han desarrollado diferentes
soluciones para explotar de manera eficiente las ar-
quitecturas paralelas [2]. Un ejemplo son los patrones
paralelos junto con sus implementaciones, disponi-
bles en frameworks de programación paralela. Algu-
nos ejemplos de estos frameworks son OpenMP, Cilk
o Intel TBB, para arquitecturas de memoria compar-
tida; MPI o Hadoop, para plataformas distribuidas;
y OpenCL o CUDA, orientados a diferentes acelera-
dores.

Múltiples ejemplos de aplicaciones, que debido a su
naturaleza podŕıan aprovechar el paralelismo ofreci-

1Dpto. de Informática, Universidad Car-
los III de Madrid, 28911–Leganés, e-mail:
drio@pa.uc3m.es,{mdolz,lmsansche,jdgarcia}@inf.uc3m.es.

do por las arquitecturas actuales, son las de cómpu-
to intensivo, comúnmente presentes en los ámbitos
cient́ıficos e industriales. Un simple análisis sobre sus
códigos revelaŕıa que una gran mayoŕıa de sus al-
goritmos y métodos podŕıan ser transformados apli-
cando patrones paralelos [3]. La forma tradicional de
solventar este problema consiste en transformar ma-
nualmente el código en su versión paralela. Sin em-
bargo, en la mayoŕıa de los casos, esta tarea resulta
compleja de realizar para aplicaciones de gran escala.
Como alternativa se pueden utilizar herramientas de
refactorización de código que transforman, de forma
automática o semiautomática, el código secuencial en
paralelo [4]. Aunque los códigos generados mediante
estas herramientas a menudo no alcanzan el mayor
rendimiento posible, ayudan en gran medida a re-
ducir el tiempo necesario para llevar a cabo dicha
transformación [5].

Por desgracia, las herramientas de refactorización
se encuentran todav́ıa en un estado muy prematuro.
De hecho, muchas de éstas son supervisadas, siendo
el desarrollador el único responsable de señalar las
secciones espećıficas del código a refactorizar. Una de
las claves para convertir este proceso semiautomáti-
co a completamente automático, son las herramien-
tas de detección de patrones paralelos. Este hecho
motiva el trabajo presentado en este art́ıculo: una
herramienta capaz de analizar de forma estática códi-
gos secuenciales, con el objetivo de detectar y anotar
patrones paralelos utilizando el modelo de programa-
ción paralelo OpenMP. Esta detección se lleva a cabo
offline, reduciendo considerablemente los costes aso-
ciados a técnicas de profiling en tiempo de ejecución.

En general, este trabajo presenta las siguientes
contribuciones:

Se propone una herramienta capaz de analizar
códigos secuenciales C++, detectar patrones pa-
ralelos y anotar, de forma automática, las apli-
caciones analizadas para transformarlas en pa-
ralelas.
Se proporciona soporte para la detección de los
patrones paralelos Farm y Map.
Se evalúa la calidad de la detección de patrones
y el rendimiento de las aplicaciones paralelizadas
con respecto a las versiones implementadas por
un desarrollador.

Este documento se estructura de la siguiente ma-
nera: en la Sección II se revisa el estado de la cuestión
sobre refactorización paralela y las herramientas de
detección de patrones paralelos existentes en la lite-
ratura. En la Sección III se describen los patrones
paralelos soportados. En la Sección IV se detalla el
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diseño de la arquitectura software de la herramienta,
incluyendo los módulos de detección y anotación de
los patrones paralelos Map y Farm. En la sección V
se analizan y evalúan los resultados obtenidos expe-
rimentalmente. Por último, la Sección VI concluye
este trabajo y enumera posibles trabajos futuros en
esta ĺınea.

II. Estado de la cuestión

En la literatura se pueden encontrar múltiples tra-
bajos relacionados con la detección y refactoriza-
ción de regiones paralelas. Sin embargo, este proceso
está completamente ligado al lenguaje de programa-
ción necesitando, en la mayoŕıa de ocasiones, técni-
cas de profiling. Por ejemplo, el trabajo realizado por
Sean Rul et al. [6] utiliza LLVM para instrumentar
bucles encontrados en el código secuencial. Mediante
esta técnica es posible extraer información a nivel de
LLVM-IR, permitiendo decidir si estos bucles pueden
ser transformados usando algún patrón paralelo para
realizar un proceso de refactorización. No obstante,
esta aproximación presenta algunos problemas: i) es
necesario instrumentar el código, lo que puede pro-
vocar variaciones en los resultados, ii) los resultados
se obtienen después de múltiples ejecuciones de los
programas, lo que requiere más tiempo para realizar
el análisis y iii) el lenguaje usado por los autores es
C, lo que limita el uso de estructuras y caracteŕısti-
cas de lenguajes más complejos como C++. Nuestra
aproximación hace frente a estas limitaciones en dos
aspectos: i) se realiza un análisis offline del código
y se evita el proceso de profiling y ii) se soportan
los lenguajes C y C++, lo que ampĺıa el rango de
aplicaciones donde se puede utilizar la herramienta
de paralelización automática.

Otro trabajos, tales como el propuesto por Moli-
torisz et al. [7] permiten detectar regiones de códi-
go potencialmente paralelizables mediante patrones
paralelos. No obstante, esta técnica no comprueba
que existan dependencias de datos, por lo que no se
garantiza un funcionamiento correcto del código pa-
ralelo generado. Como solución a este problema los
autores proponen el uso de técnicas para detectar
condiciones de carrera en tiempo de ejecución. Nues-
tra propuesta lleva a cabo un análisis de los accesos
a memoria en el código, lo que reduce el tiempo de
detección de patrones. De forma similar, PoCC [8]
es capaz de detectar y paralelizar bucles mediante el
uso de técnicas de compilación poliédrica. Sin em-
bargo, no es capaz de detectar patrones paralelos de
alto nivel, tales como aquellos que paralelizan a nivel
de tarea. Por otra parte, existen otros trabajos que
realizan este tipo de búsqueda. Por ejemplo, Disco-
PoP [9] utiliza técnicas de grafos de dependencias pa-
ra detectar patrones. Una limitación importante de
esta herramienta es que requiere el uso de técnicas de
profiling, lo que implica un mayor tiempo de análisis.
Otro ejemplo similar es el presentado por Tournavi-
tis et al. [10], el cual permite detectar y transformar
código secuencial en paralelo incluyendo la detección
de patrones de alto nivel. Finalmente, la herramien-

ta FreshBreeze [11] aprovecha el uso de técnicas de
análisis estáticas de código que permiten detectar de-
pendencias de flujo y datos, y transforma el código
mediante el uso de árboles estructurados de tareas.
Es importante destacar que las técnicas basadas en

el análisis estático del código para detectar patrones
paralelos no están todav́ıa muy extendidas, debido
a esta tarea resulta mucho más compleja que si se
realiza de forma dinámica. En cambio, en el caso de
lenguajes funcionales es posible simplificar esta tarea
en una mayor medida que en el caso de los lenguajes
estructurados. Por ejemplo, István Bozó et al. [12]
presentan una herramienta capaz de detectar patro-
nes paralelos estáticamente en un código secuencial
Erlang y transformarlo a su correspondiente código
paralelo. Sin embargo, la herramienta requiere técni-
cas de profiling para poder decidir qué patrón para-
lelo es el más adecuado para refactorizar en caso de
conflicto.

III. Patrones paralelos

En esta sección se ofrece una breve descripción
acerca de los patrones paralelos Farm y Map soporta-
dos por la herramienta de detección de patrones [13].
Al mismo tiempo también se detalla cómo éstos se
pueden paralelizar utilizando el modelo de progra-
mación paralela OpenMP.

A. Patrón paralelo Farm

El patrón paralelo de flujo Farm calcula de forma
paralela la misma función f : α → β sobre todos los
elementos que aparecen en el flujo de entrada. Por lo
tanto, para cada elemento xi en el flujo de entrada, se
genera un elemento f(xi) en el flujo de salida. En este
patrón, los cómputos de f relativos a diferentes ele-
mentos en el flujo son completamente independientes
y pueden ser procesados en paralelo. La implementa-
ción paralela del patrón Farm puede ser realizada por
un conjunto de entidades {W1,W2, . . . ,WN}, tam-
bién llamados hilos de trabajo, que calculan la fun-
ción f en paralelo en diferentes tareas. Sin embargo,
el cálculo de f(xi) sólo puede comenzar cuando xi

esté disponible en el flujo de entrada. Por lo tanto,
si el tiempo de llegada de los elementos en el flujo
de entrada es Ta y el cálculo de f se realiza en Tf ,

cómo máximo se computarán
Tf

Ta
elementos en para-

lelo. Esta cifra representa la cota superior del número
de hilos de trabajo que pueden ser utilizados en pa-
ralelo durante el cómputo de un determinado patrón
Farm.

Código 1: Patrón Farm usando directivas OpenMP.

1 #pragma omp parallel
2 {
3 #pragma omp single nowait
4 {
5 while( !exit )
6 {
7 #pragma omp task
8 {
9 ...

10 }
11 }
12 #pragma omp taskwait
13 }
14 }
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De forma práctica, un patrón Farm puede ser pa-
ralelizado usando directivas del modelo de progra-
mación paralela OpenMP. Esta implementación se
muestra en el Código 1. Para ello, se utiliza una re-
gión paralela omp parallel en la que un único hilo
crea, de forma consecutiva, las tareas que se generan
en cada iteración del bucle. Una vez el bucle termi-
na, el hilo que creó las tareas espera con la directiva
omp taskwait a que éstas finalicen para completar
la ejecución del patrón.

B. Patrón paralelo Map

El patrón paralelo de datos Map calcula la fun-
ción f : α → β sobre los elementos de la colección
de datos de entrada, donde los elementos de entra-
da y salida tienen el tipo α y β, respectivamente.
El resultado de salida es una colección de elementos
y1, y2, . . . , yN , donde yi = f(xi), para i = 1, 2, . . . , N
y xi, es el elemento correspondiente en la colección
de entrada. El único requisito del patrón Map es que
la función f debe ser una función pura. Dado que
cada elemento en la colección de datos de entrada es
independiente de los otros elementos, todos ellos se
pueden calcular en paralelo. Sin embargo, el número
máximo de elementos que se pueden calcular en pa-
ralelo depende del grado de paralelismo del patrón,
es decir, del número de hilos utilizados. A pesar de
que los patrones Farm y Map parecen similares, la
diferencia radica en el hecho de que el patrón Farm
trabaja en sobre un flujo de datos de entrada, cu-
ya longitud es desconocida, mientras que Map recibe
una colección de datos con un número fijo de elemen-
tos. A pesar de ello, el enfoque de la paralelización
del patrón Map es bastante similar al del Farm.

Código 2: Patrón Map usando directivas OpenMP.

1 #pragma omp parallel for
2 for(int i = 0; i < N; i++)
3 {
4 ...
5 }

Del mismo modo, el patrón Map se puede pa-
ralelizar de forma sencilla utilizando directivas de
OpenMP. La implementación paralela de este patrón,
usando este modelo de programación, se muestra en
el Código 2. En este caso sólo es necesario emplear la
directiva omp parallel for. Opcionalmente se pue-
den especificar estrategias de planificación estáticas
o dinámicas, de modo que las iteraciones del bucle
for se repartan de forma estática o dinámica entre
los hilos de trabajo involucrados en la ejecución del
patrón Map.

IV. Detección de patrones paralelos

Esta sección presenta la herramienta desarrollada
en este trabajo, la cual es capaz de analizar de forma
estática código C/C++ secuencial, detectar patro-
nes paralelos y anotarlos, usando directivas OpenMP.
De este modo las aplicaciones secuenciales procesa-
das con esta herramienta pueden ser transformadas
automáticamente en paralelas.

A. Herramienta de análisis de patrones paralelos

En esta sección se describe en detalle la herramien-
ta de análisis y detección de patrones paralelos desa-
rrollada [14]. Espećıficamente, esta herramienta uti-
liza la API ofrecida por el compilador Clang para
generar el árbol de sintaxis abstracta (AST), reco-
rrerlo y analizarlo con el objetivo de identificar pa-
trones paralelos en el código fuente. En esta versión
de la herramienta se contemplan los patrones Map y
Farm, no obstante se puede extender fácilmente para
dar soporte a otro tipo de patrones paralelos, e.g.,
Pipeline.

El flujo de trabajo de esta herramienta se muestra
en el esquema de la Figura 1. En primer lugar, la he-
rramienta recibe los códigos fuente secuenciales que
deben ser analizados y, a continuación, se ejecutan
los siguientes pasos:

1. Detección de bucles. En este paso se detectan
bucles que pueden ser potencialmente transfor-
mados en patrones paralelos. Básicamente, la
herramienta recorre el AST y extrae informa-
ción de los nodos asociados a estructuras de con-
trol iterativas, i.e., for, while, do...while, etc.
Concretamente, se recoge información relaciona-
da con las variables, llamadas a funciones y sen-
tencias condicionales utilizadas en dichos bucles.
Por otra parte, también se guarda la información
sobre las funciones implementadas en el código
de usuario.

2. Extracción de caracteŕısticas. En este paso se
utiliza la información almacenada en el paso pre-
vio para extraer caracteŕısticas espećıficas sobre
declaración de variables, referencias, llamadas a
funciones, bucles internos, accesos a memoria y
otro tipo de operaciones realizadas en el cuerpo
de los bucles. A continuación, para cada senten-
cia analizada, también se almacena información
sobre la localización en el código fuente original
y tipos de acceso a variables locales y globales
(escritura o lectura).

3. Comprobación del tipo de acceso en argumentos
de funciones. En este último paso la herramien-
ta comprueba, si es posible, el tipo de acceso
sobre las variables pasadas como argumentos a
funciones. En caso de que estas variables sean
pasadas por valor o como referencias constan-
tes, la herramienta las anota como de lectura.
Sin embargo, para las variables pasadas por re-
ferencia es necesario llevar a cabo uno de los
siguientes pasos:

a) Si la función está disponible en el código de
usuario, se analiza el tipo de accesos sobre di-
cha variable en el cuerpo de la función. Si se
detecta que la variable no se modifica, se ano-
ta como de sólo lectura. En caso contrario, si
se detectan accesos de escritura, la herramien-
ta anota que la variable se modifica durante la
llamada a la función. Alternativamente, si se
detectan dependencias de datos de tipo RAW
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Fig. 1: Flujo de trabajo de la herramienta de detección y anotación de patrones paralelos.

(Read-After-Write), el tipo de acceso se ano-
ta como de lectura/escritura, puesto que dicho
argumento podŕıa generar una posible depen-
dencia, o realimentación entre las iteraciones
del bucle analizado.

b) Por lo contrario, si no se dispone del código
fuente de la función, no es posible analizar el
tipo de accesos (lectura o escritura) sobre los
argumentos de la misma. En este caso, la he-
rramienta toma una decisión conservadora: se
asigna el tipo lectura/escritura para todos los
argumentos de la función. A pesar de ello, la
herramienta inserta el nombre de la función
y los tipos de acceso de sus argumentos en
un diccionario con el objetivo de mejorar el
proceso de análisis en futuros usos de la he-
rramienta. De este modo, se da la opción al
usuario de modificar posteriormente el diccio-
nario para que pueda establecer correctamen-
te los tipos de acceso de argumentos de estas
funciones.

Más tarde, los bucles que han sido identificados en
esta etapa se pasan a los módulos de patrones, en-
cargados de determinar si un bucle cumple con las
propiedades de un determinado patrón. Los módulos
que soporta la herramienta (Farm y Map) se descri-
ben con mayor detalle en las siguientes secciones.

B. Módulo de detección del patrón Farm

El módulo del patrón Farm se encarga de compro-
bar si un determinado bucle cumple con las carac-
teŕısticas de este esqueleto de programación paralela.
En especial, se comprueba si el cuerpo de éste pue-
de ser ejecutado en paralelo de forma independiente,
es decir, sin que haya dependencias entre iteraciones.
Nótese que, al tratarse de un patrón Farm, el número
de elementos procesados puede que sólo se conozca
en tiempo de ejecución. Para ello, se analiza si las
instrucciones en el cuerpo de dicho bucle cumplen la
condición de función pura. Concretamente se verifi-
can las siguientes restricciones:

No deben existir dependencias RAW. Esta res-
tricción determina que no pueden exisitir depen-
dencias de tipo RAW entre iteraciones del bucle,

es decir, las iteraciones deben ser independientes
entre śı.
No se modifican variables globales. Esta condi-
ción asegura que no hayan accesos de tipo escri-
tura en variables globales durante la ejecución
del bucle.
No deben existir sentencias de ruptura. Final-
mente, se comprueba que no existan sentencias
de ruptura, e.g., continue, break o return en
el cuerpo del bucle, en cuyo caso éste no puede
ser paralelizado utilizando el patrón Farm.

En definitiva, si todas las condiciones anteriores se
cumplen, la herramienta anota automáticamente el
bucle usando las directivas de OpenMP que imple-
mentan el patrón Farm, tal y como se especifica en
el Código 1.

C. Módulo de detección del patrón Map

El módulo para el patrón Map verifica si un deter-
minado bucle satisface las condiciones de este esque-
leto de programación paralela. Como ya se ha comen-
tado, este patrón representa un código paralelo que
ejecuta una función pura. Por otra parte, se añade
la condición de que se generen elementos de salida
sobre las condiciones impuestas para el patrón Farm.
Nótese también que, a diferencia de Farm, para el
patrón Map el número total de elementos de entrada
se conoce de antemano. Para que un bucle cumpla
con las condiciones de este patrón, el módulo verifica
que se cumplan las siguientes condiciones:

Número conocido de elementos. Los datos de en-
trada deben estar declarados y asignados antes
del comienzo del bucle en cuestión.
Debe existir, al menos, un elemento de salida.
Según la definición del patrón Map, la función
pura del patrón o cuerpo del bucle, un elemento
de entrada se procesa para producir uno de sali-
da. En otras palabras, el conjunto de elementos
de salida debe tener la misma cardinalidad que
el conjunto de elementos de entrada.

Finalmente, aquellos bucles que cumplen con las
restricciones del patrón Map se anotan utilizando di-
rectivas de OpenMP que implementan dicho patrón
en paralelo, tal y como se muestra en el Código 2. De
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este modo, una vez la aplicación ha sido procesada
con esta herramienta y compilada, la ejecución de los
bucles identificados como Map o Farm y secuenciales
en la versión original, se lleva a cabo en paralelo.

V. Evaluación

En esta sección se lleva a cabo una evaluación ex-
perimental de la herramienta de detección y anota-
ción de patrones paralelos en diferentes benchmarks
de aplicaciones cient́ıficas. Para ello, se utilizan los
siguientes componentes hardware y software:

Plataforma. La evaluación se ha realizado en
una plataforma compuesta por 2 procesadores
Intel Xeon Ivy Bridge E5-2695 v2 con un to-
tal de 24 núcleos a una frecuencia de 2.40GHz,
una caché L3 de 30MB y 128GB de memoria
RAM tipo DDR3. El sistema operativo utiliza-
do es Linux Ubuntu 14.04.2 LTS con el kernel
v3.13.0-57.
Software. La herramienta de detección y anota-
ción de patrones paralelos se ha compilado usan-
do la biblioteca de Clang parte de la infraestruc-
tura LLVM v3.7.0. Las anotaciones generadas
por la herramienta utilizan el modelo de pro-
gramación OpenMP v4.5.
Benchmarks. Para evaluar la herramienta se han
utilizado las versiones secuenciales de algunos
de los benchmarks de las suites Rodinia [15]
y Parboil [16]. Concretamente de la sui-
te Rodinia se han utilizado los benchmarks
backprop, cfd, heartwall y nw, mientras que
de Parboil se usa sgemm y spmv. También se
emplean las versiones paralelas proporcionadas
por estas suites como punto de referencia para
evaluar el rendimiento de los benchmarks para-
lelizados de forma automática.

En las siguientes secciones se analiza de for-
ma cuantitativa tanto la calidad de la detección
de patrones como el rendimiento de las aplicacio-
nes automáticamente paralelizadas utilizando la he-
rramienta presentada en este art́ıculo. También se
evalúan de forma cualitativa las ventajas e inconve-
nientes que aporta la misma.

A. Análisis de la detección de patrones

En primer lugar, se evalúa la calidad de la detec-
ción patrones de la herramienta. Para ello, se lleva
a cabo una comparación entre la inspección manual
y la automática, usando la herramienta, de los bu-
cles que aparecen en los códigos fuentes de los bench-
marks analizados. Para llevar a cabo un estudio doble
ciego, la inspección manual de bucles se ha realiza-
do antes de la automática. Para cada benchmark, se
contabiliza el número de bucles y patrones paralelos
detectados. Después, se discuten los resultados con el
objetivo de demostrar la calidad de la herramienta
para la detección de patrones.

La Tabla I presenta el número de bucles totales, y
el número de patrones detectados manualmente y por
la herramienta de forma automática. Entre parénte-

TABLA I: Resultados del proceso detección de patro-
nes manual vs. automático. El valor principal indica
el número de patrones detectados, mientras que la
cifra entre paréntesis especifica cuántos de éstos han
sido anotados con OpenMP.

Manual Automático

Benchmark Bucles Farm Map Farm Map

backprop 28 5 (0) 5 (1) 4 (0) 4 (1)
cfd 78 23 (0) 23 (22) 24 (3) 16 (13)

heartwall 54 4 (0) 3 (1) 18 (0) 18 (17)
nw 12 6 (0) 6 (2) 6 (0) 6 (4)

sgemm 5 2 (0) 2 (1) 2 (1) 2 (1)

spmv 3 2 (0) 2 (1) 2 (0) 2 (1)

sis se especifican aquellos que han sido finalmente
anotados con directivas OpenMP. Como se puede ob-
servar, la herramienta desarrollada es capaz de de-
tectar automáticamente la mayor parte de los bu-
cles identificados manualmente como patrones Map y
Farm. Las diferencias existentes entre ambos análisis
se deben a que la herramienta detecta los patrones
anidados, mientras que un desarrollador, de forma
manual, los descarta directamente. Con respecto al
número de patrones anotados, se puede observar que,
en muchos casos, la herramienta anota más patrones
que el desarrollador. Esto es debido a que la herra-
mienta no tiene en cuenta la cantidad de cómputo
de en el cuerpo de los bucles, por lo que anota aque-
llos que son de inicialización pero que el desarrolla-
dor desprecia. Una última observación a estos datos
revela que el número de patrones detectados como
Map y Farm son muy similares entre śı, siendo esta
diferencia los patrones Farm que no pueden ser re-
presentados usando Map. Esto es debido a que los
patrones detectados como Map pueden ser tratados
a su vez como Farm.

B. Análisis del rendimiento de los benchmarks para-
lelizados de forma automática

A continuación, se evalúa el rendimiento de las
aplicaciones paralelizadas de forma automática con
respecto a las versiones paralelas desarrolladas de
forma manual. Para llevar a cabo este estudio, se
han ejecutado ambas versiones paralelas de los bench-
marks analizados con diferente número de hilos. Los
speedups obtenidos para dichas aplicaciones se mues-
tran en la Figura 2. Como se puede observar, los ren-
dimientos generados de las aplicaciones paralelizadas
automáticamente alcanzan valores muy similares a
los rendimientos de las versiones paralelas por de-
fecto. Por otra parte, se aprecia que el rendimiento
de alguno de los benchmarks es ligeramente inferior.
Como por ejemplo backprop o nw. Esto es debido a
que la herramienta presentada sólo paraleliza aque-
llos bucles que pueden ser transformados utilizando
alguno de los patrones soportados. Además, en las
versiones paralelas proporcionadas por las suites, se
encuentran paralelizados bucles que encajan con otro
tipo de patrones no soportados todav́ıa por la herra-
mienta, como por ejemplo, Reduce o Stencil. En ge-
neral, gracias al uso de esta herramienta, se pueden
obtener mejoras sustanciales en el rendimiento de los
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Fig. 2: Speedup con diferente número de hilos para las versiones OpenMP paralelizadas de forma manual y
automática de los benchmarks analizados.
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Fig. 3: Escalabilidad para las versiones OpenMP paralelizadas de forma manual y automática de los bench-
marks analizados y su valor medio.

benchmarks con un esfuerzo relativamente menor al
de realizar una paralelización de forma manual.
Por otra parte, la Figura 3 muestra valores de la

escalabilidad obtenida durante la ejecución de los
benchmarks paralelos de forma manual y automática.
L muestra la escalabilidad de las aplicaciones analiza-
das. Nótese que estos porcentajes han sido obtenidos
tras el cómputo de la media aritmética de los spee-
dups normalizados para diferentes número de hilos
de los datos de la Figura 2. Como se muestra, para
prácticamente todos los casos estudiados, la escala-
bilidad de la versión automática está muy cerca de
la manual. Como excepción, el benchmark nw esca-
la en un menor grado que la versión manual, debido
a que la herramienta no ha sido capaz de paralelizar
un bucle con una cantidad de cómputo relativamente
alta. Concretamente, dicho bucle accede a las posi-
ciones un vector cuyo ı́ndice es desconocido en tiem-
po de compilación y, aunque no genere dependencias
entre iteraciones, no es posible de determinar de for-
ma estática este hecho. Finalmente, para tener una
visión global de la escalabilidad generada, la última
columna de la gráfica muestra la media aritmética de
las escalabilidades de los benchmarks estudiados. La
importancia de esta cifra no radica en la escalabili-
dad obtenida en śı, sino en la diferencia entre ambas
versiones, manual y automática. Como se observa,
la diferencia es menor del 5 % y puede tomarse co-

mo un indicador de los beneficios aportados por esta
técnica de paralelización automática.
En general, tras esta evaluación, se desprenden las

siguientes observaciones: i) la herramienta obtiene
cifras de rendimiento cercanas a las versiones imple-
mentadas de forma manual, con un esfuerzo mucho
menor que el que debeŕıa dedicar un desarrollador; y
ii) en ciertos casos, la herramienta no genera la mis-
ma escalabilidad que la versión paralela por defecto,
debido a que el desarrollador tiene un conocimiento
global de la aplicación.

VI. Conclusions and future works

En este art́ıculo se ha presentado una herramien-
ta capaz de detectar bucles que pueden ser paraleli-
zados utilizando los patrones paralelos Farm y Map
y anotarlos convenientemente usando el modelo de
programación paralela OpenMP. La evaluación ex-
perimental demuestra que la herramienta presentada
es capaz de encontrar y paralelizar la mayor parte
de los bucles que el desarrollador hab́ıa paraleliza-
do en la correspondiente versión de las aplicaciones
analizadas. Esta técnica permite reducir el esfuerzo
necesario para el desarrollo de aplicaciones paralelas.
Como se ha visto, la herramienta presentada en

este art́ıculo se diferencia de otras en tres aspectos
principales: i) realiza un análisis estático y evita el
uso de técnicas de profiling, y por lo tanto, es una
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aproximación mucho más rápida que otras que lle-
van a cabo el análisis en tiempo de ejecución; y ii)
garantiza que los patrones detectados cumplen una
serie de requisitos que garantizan la corrección de la
versión paralela generada.
Como trabajo futuro, se prevé la ampliación la he-

rramienta con otros módulos de detección de patro-
nes, por ejemplo, Pipeline, Reduce y Stencil. Además,
se planea extender la herramienta con un sistema de
decisión que seleccione el patrón paralelo más ade-
cuado para un código dado, proporcionando el ma-
yor rendimiento. Un último objetivo es extender el
módulo de anotación, para poder paralelizar el códi-
go fuente usando otros modelos de programación pa-
ralela, como por ejemplo, Intel TBB [17] y el futuro
STL paralelo de C++17.

Agradecimientos

Este trabajo ha sido financiado por los Proyec-
tos Europeos ICT 644235 “RePhrase: REfacto-
ring Parallel Heterogeneous Resource-Aware Appli-
cations” y FP7 609666 “Repara: Reengineering and
Enabling Performance And poweR of Applications”.

Referencias

[1] H. Sutter, “Welcome to the Jungle,” http://
herbsutter.com/welcome-to-the-jungle/, 2012, [Last
access 6th May 2015].

[2] L. M. Sanchez, J. Fernandez, R. Sotomayor, S. Escolar,
and J. D. Garcia, “A comparative study and evaluation of
parallel programming models for shared-memory parallel
architectures,” New Generation Computing, vol. 31, no.
3, pp. 139–161, 2013.

[3] Michael McCool, James Reinders, and Arch Robison,
Structured Parallel Programming: Patterns for Efficient
Computation, Morgan Kaufmann Publishers Inc., San
Francisco, CA, USA, 1st edition, 2012.

[4] Christopher Brown, Kevin Hammond, Marco Danelut-
to, Peter Kilpatrick, Holger Schöner, and Tino Breddin,
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Resumen1—Este artículo explica alguna de las técnicas 
utilizadas para la evasión de los antivirus y sistemas de 
detección de instrusos en red (NIDS), tanto de manera 
estática como dinámica mostrando los resultados obtenidos 
tras su aplicación sobre algunas muestras de malware.  

Palabras clave—Crypter, RunPE, Antivirus, Seguridad, 
Malware 

I. INTRODUCCIÓN

IVIMOS en una sociedad donde la tecnología 
forma parte de nuestras vidas y se usa con más 
frecuencia, por lo que la seguridad es un aspecto 
importante a tener en cuenta. Las amenazas hacia 
nuestra privacidad o nuestros datos personales están en 
aumento y es interesante conocer los métodos y técnicas 
que los cibercriminales utilizan para poder defendernos. 

Una de las herramientas o métodos más usados por los 
delincuentes para abarcar al mayor número de víctimas 
y obtener el mayor beneficio posible es el malware[1]o 
software malicioso. El malware es uno de los grandes 
problemas a los que se enfrentan tanto las distintas 
organizaciones como los usuarios comunes de internet, 
ya que estos programas maliciosos pueden tener 
funcionalidades muy variadas que pueden ir desde la 
obtención de información de usuario, como por ejemplo 
contraseñas o nombres de usuario, a utilizar ese 
dispositivo infectado para atacar a organizaciones o 
gobiernos [2]. 

Aunque la existencia de este tipo de programas 
maliciosos puede remontarse al pasado varias décadas, 
la aparición de nuevos ejemplares aumenta cada día 
debido al crecimiento de las nuevas tecnologías. En el 
año 2008, “Symantec Enterprise Security” publicó un 
informe en el que sus resultados iniciales indicaban que, 
midiendo la prevalencia de aplicaciones del software en 
el mundo, el ratio de código malicioso y de programas 
no deseados excedía al software legítimo [3]. 

A consecuencia de las amenazas que existen a los 
sistemas e información personal, aparecen distintos 
softwares de seguridad que intentan mitigar o reducir el 
número de amenazas a nuestros sistemas. Entre estos 
softwares de seguridad se encuentran los Antivirus, cuyo 
objetivo principal es proteger los sistemas de los 
usuarios finales. Durante años los creadores de malware 
intentan descubrir y crear nuevas técnicas o métodos 
para evadir a los motores antivirus. 

Existen un gran número de técnicas utilizadas para 
ocultar malware de los softwares antivirus y evitar así su 
detección. Una de estas técnicas se trata del uso de un 
“crypter” para cifrar el código malicioso y ser 
descifrado durante la ejecución del programa contenedor 
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y así pasar desapercibidos a los análisis estáticos de los 
antivirus [4] . El uso de estas técnicas de ofuscación 
tiene también como objetivo evitar la detección de 
malware por sistemas de detección de intrusos en red 
(NIDS) [5], pudiendo pasar inadvertido a estos sistemas 
de seguridad y conseguir que el archivo cifrado pueda 
ser transmitido por la red y no ser detectado. 

El uso de esta técnica puede ser realmente eficaz 
evitando las detecciones basadas en firmas y la 
heurística de los motores antivirus, pero al ser ejecutado 
en un entorno real, donde los antivirus pueden analizar 
su comportamiento y ejecutar ese programa en 
sandboxes durante un corto periodo de tiempo, es 
posible que no sean tan eficaces como se pueda llegar a 
creer. 

Por estas razones, se comprobará cuan efectivos son los 
softwares antivirus frente a técnicas de ocultación de 
malware como los crypters tanto a nivel de firmas y 
heurística como en un entorno de ejecución controlada 
en una máquina virtual con un sistema operativo 
“Microsoft Windows 7 Home”. 

En los resultados se podrá observar que, aunque se 
puede conseguir evitar la mayoría de antivirus de 
manera estática, en la ejecución en un entorno real los 
crypters no son completamente indetectables.  

A pesar de que muchos de los antivirus no analizan el 
espacio de memoria de usuario o no con la 
exhaustividad que deberían, sí son capaces de detectar 
alguna de las muestras analizadas. En la mayoría de 
detecciones no detectan el malware cuando ha sido 
descifrado en memoria o su posterior ejecución desde la 
propia memoria, sino, por ejemplo, algún archivo que ha 
sido escrito en disco por el propio malware que se 
pretendía ocultar. 

Este artículo se organiza de la siguiente manera: en la 
sección II se muestran las características y funciones 
principales de un producto antivirus y las distintas 
técnicas de detección comúnmente utilizadas y el 
funcionamiento y objetivos de un crypter [6]. En la 
sección III se describirán las distintas técnicas que se 
han empleado para evitar la detección por parte de los 
productos antivirus.   

Por último, en la sección IV se describirá el entorno de 
laboratorio donde se han realizado las distintas pruebas 
y se mostrarán los resultados obtenidos en base a unos 
test, donde concluiremos en la sección V con una 
opinión personal a partir de dichos resultados.  

II. CONCEPTOS TEÓRICOS

Los antivirus [7] son un software diseñado para prevenir 
la infección de un host detectando programas maliciosos 
que son conocidos por el nombre de malware. En última 
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instancia, cuando la infección ya se ha producido, 
intentan eliminarla y desinfectar el archivo malicioso del 
sistema operativo. Por tanto, se trata de una capa de 
seguridad que tiene como objetivo dar una protección 
extra a la ofrecida por los sistemas operativos.  
 
Sus motores utilizan distintas técnicas [7] para detectar 
si un programa es considerado como malicioso o si por 
el contrario se trata de un programa “normal”. Para ello, 
sus motores se basan en: 
 
 Firmas: comparar su firma digital única con la base 

de datos del programa antivirus. 
 Heurística: buscar patrones que son utilizados 

habitualmente por programas no deseados. 
 Comportamiento: detectar el comportamiento del 

malware una vez se ha ejecutado en el sistema. 
 Sandbox: Se basa en la ejecución del programa en 

una máquina virtual para determinar si ejecuta 
instrucciones potencialmente peligrosas. La 
ejecución en máquina virtual se realiza durante un 
corto periodo de tiempo. 

 
Si en alguna de estas fases el antivirus detecta algo 
inusual o que considera potencialmente peligroso, 
saltará una alarma y ese archivo pasará a estar en 
cuarentena hasta que el usuario decida qué hacer.  
Por otro lado, el malware puede ser clasificado en 
distintas categorías [1] según su finalidad u objetivo.  
Estos pueden clasificarse como botnets [1], gusanos [1], 
virus [1], troyanos [1], ransomware [8], etc.  
 
Cuando un malware ha sido identificado por las 
compañías de antivirus y ha sido añadido a su base de 
datos de firmas, ese archivo será detectado incluso antes 
de ser ejecutado. Aquí es donde los usuarios 
malintencionados utilizan técnicas para hacer a ese 
archivo indetectable a la mayoría de los motores 
antivirus más utilizados. Estas técnicas pueden dividirse 
en dos tipos: 
 
 Estáticas: Intentan evitar las detecciones basadas en 

firmas [9] y la protección heurística de los antivirus 
[7]. 

 Dinámicas: Intentan evitar la detección en tiempo 
de ejecución, es decir, evitar la detección basada en 
su comportamiento o sandbox [7]. 

 
El uso de un crypter es una de las técnicas más 
utilizadas para evadir la detección de malware. Los 
crypters permiten cifrar un archivo para hacerlo invisible 
a los antivirus, puesto que pueden evadir las técnicas 
utilizadas por estos, como son las firmas o la heurística. 
Existen dos tipos de crypters: 
 
 Scantime: Se llaman así a aquellos que una vez que 

el malware ha sido descifrado, lo escriben en disco 
y lanzan su ejecución. Estos crypters no se utilizan 
mucho puesto que el malware es detectado al ser 
escrito en disco por los antivirus. [10] 

 Runtime: Se llaman así a aquellos que una vez 
descifran el malware, lo lanzan desde la memoria 
sin necesidad de escribirlo en disco. De esta forma 

evita la protección heurística y la basada en firmas 
de los antivirus. [10] 

 
Los crypters están compuestos de dos partes 
fundamentales:  
 
 Builder: Es la parte del crypter que se encarga de 

construir el ejecutable final. Recibe como entrada el 
archivo que se quiere cifrar. La salida es un fichero 
ejecutable que contendrá el Stub y el archivo 
cifrado.  

 Stub: Es la parte fundamental y está compuesta por 
el propio stub y el archivo cifrado. Básicamente, su 
funcionamiento consiste en la lectura del propio 
ejecutable y buscar donde comienza el archivo 
cifrado. Una vez que encuentra el comienzo del 
archivo que ha sido cifrado, se descifra y se escribe 
en disco para su posterior ejecución (Scantime) o se 
ejecuta desde la propia memoria (Runtime). 

 
La Figura 1 muestra un diagrama de flujo del 
funcionamiento del crypter donde se ven identificadas 
cada una de las partes identificadas anteriormente. 
 
 

 
Figura 1: Diagrama de flujo un crypter 
 

Como ya hemos visto, la parte más importante del 
crypter es el stub, ya que es la que se enfrenta a los 
productos antivirus y en el momento que este sea 
detectado será inservible, puesto que cualquier archivo 
creado por el crypter será detectado como archivo 
malicioso.  

III. ESTADO DEL ARTE 
Bhaskar Mukherjee [11] describe la historia de internet 
y cómo las amenazas en este entorno digital han 
aumentado de manera exponencial con el crecimiento de 
este. Ha pasado mucho tiempo desde que el primer virus 
cifrado apareció en 1988 y aun así esta técnica de 
ofuscación sigue siendo muy utilizada. 
 
Andreas Moser et al. [12] explora los límites del análisis 
estático para la detección de código malicioso. En su 
artículo presenta un esquema de ofuscación de archivos 
binarios mostrando como los detectores basados en 
patrones pueden ser evadidos, demostrando que las 
técnicas estáticas por si solas no son suficientes para 
identificar el malware. 
 
Wei Xu et al. [13] estudia la efectividad de los softwares 
antivirus frente a técnicas de ofuscación de código 
malicioso en JavaScript demostrando que los sistemas 
basados en firmas de estos pueden ser evadidos de 
manera efectiva con la ofuscación de código. 



239

javier carrillo mondéjar, josé luis martínez martínez

técnica de ocultación de malware

Actas Jornadas Sarteco 2016, pp. 237-242© Ediciones Universidad de Salamanca

IV. TÉCNICA PROPUESTA 
En esta sección se muestran las distintas técnicas que 
han sido empleadas para la implementación de un 
crypter. Estás técnicas tienen como objetivo final evitar 
la detección heurística y basada en firmas de los motores 
antivirus, así como la detección en la sandbox de los 
antivirus.  
 
En el crypter se ha implementado un algoritmo de 
cifrado RC4 [14,15].  RC4 fue desarrollado por Ronald 
Rivest y es un algoritmo de cifrado en flujo que destaca 
por su sencillez y facilidad de implementación. Aunque 
RC4 es un algoritmo criptográfico muy inseguro y ha 
sido retirado de los estándares, es muy utilizado para la 
creación de crypters. El algoritmo está compuesto por 
dos partes: 
 
 Extensión de la clave: A partir de la clave secreta se 

realiza una permutación de un arreglo de 256 bytes. 
 Cifrado y descifrado: Para cada byte del mensaje se 

efectúa una XOR con una parte de la permutación. 
 
La ejecución del archivo una vez ha sido descifrado 
desde memoria se ha realizado mediante una técnica 
conocida como RunPE [4,16,17] o Process hollowing 
[18]. Está técnica consiste en ejecutar la imagen de un 
proceso dentro del espacio de memoria de otro proceso.  
 
Por tanto, el stub actúa como un descifrador y un 
cargador de archivos con el formato Portable 
Executable (PE) [19] de Windows y se necesita conocer 
la estructura de un fichero PE [6,9,20,21]. En la Figura 2 
se muestra un esquema de la estructura de los ficheros 
ejecutables de Windows. 
 

 
Figura 2: Estructura de un fichero PE 

 
Como vemos en la Figura 2, la estructura de un fichero 
PE se descompone en las siguientes estructuras de datos: 
 
 DOS HEADER: Cabecera obsoleta incluida tanto 

en archivos de MSDOS como PE.  Tiene dos 
campos importantes, e_magic que es la firma de 
MSDOS y l_fanew que es un puntero a NT 
HEADER. 

 DOS STUB: Mensaje en sistemas MS-DOS. 
 NT HEADER: Inicia en el valor apuntado por 

l_fanew y contiene la firma ‘PE\0\0’.  
 IMAGE FILE HEADER: Tiene la información 

general del archivo como la fecha de creación del 
archivo, el número de secciones, la arquitectura 
para la que ha sido creada el archivo, etc.    

 IMAGE OPTIONAL HEADER: Tiene la 
información necesaria para que el cargador de 
Windows cargue correctamente el ejecutable en 
memoria. Por ejemplo, contiene la dirección del 
punto de entrada del ejecutable, la dirección base 
del ejecutable, el alineamiento de sección, tamaño 
de la imagen, etc. 

 DATA DIRECTORY: Es una lista que tiene la 
dirección y tamaño de la tabla de exportación, de la 
tabla de importación, etc. 

 SECTION HEADER: Existe una cabecera de 
sección para cada una de las secciones del 
ejecutable. La cabecera de sección contiene el 
nombre de la sección, la dirección de la sección, el 
tamaño, etc. 

 SECTIONS:  Contienen los datos y el código de un 
ejecutable.  

 
Para la realización de la técnica RunPE se crea un nuevo 
proceso en estado suspendido usando la función 
CreateProcess [22]. Se desasigna la memoria de ese 
proceso mediante la función NtUnmapViewOfSection 
[23] y se obtiene el contexto. Se reserva en memoria la 
dirección de la base de la imagen del archivo ejecutable 
con el tamaño de la imagen y se escribe en memoria 
mediante la función WriteProcessMemory [24] la 
cabecera y las secciones con la alineación indicada por 
el campo alineación de sección. Se edita el registro EAX 
en el contexto con el nuevo punto de entrada y se edita 
EBX+8 por la nueva base de la imagen a ejecutar y se 
reanuda el proceso suspendido que ejecutara el malware 
en vez del ejecutable original. Se ha utilizado el propio 
stub para crear una instancia de sí mismo y correr el 
malware dentro de él. 
Las llamadas a las funciones anteriormente mencionadas 
pueden ser detectadas por los antivirus, por lo que se ha 
usado una técnica sencilla para evitar su detección por la 
heurística de los antivirus. Esta técnica consiste en 
cargar dinámicamente las librerías necesarias y obtener 
la dirección de la función exportada por la librería 
mediante el uso de la función GetProcAddress [25] en 
tiempo de ejecución. 
 
La última técnica utilizada para evitar que el ejecutable 
sea detectado en la sandbox, ha sido la ejecución de 
operaciones básicas en un bucle relativamente grande 
[16].  Esto consigue evitar la detección por la sandbox 
pero un ser humano no notará la diferencia en el inicio 
de la ejecución de un programa entre usar este sencillo 
código y no usarlo. 
 

V. EVALUACIÓN DE PRESTACIONES 
 
Para realizar las pruebas se han obtenido muestras reales 
de malware de “TheZoo” [26], que es un proyecto 
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educativo para hacer posible el análisis y estudio de 
malware y poder practicar los conocimientos adquiridos 
con malware real. Las muestras de malware pueden ser 
descargadas fácilmente del repositorio del proyecto 
creado en GitHub. El proyecto es mantenido por el 
usuario “ytisf”.  
 

A. Condiciones de simulación 
Se han seleccionado cuatro muestras de malware con las 
que se probará el crypter y se evaluará el 
comportamiento de los productos antivirus tanto de 
manera estática como dinámica. Para la elección de las 
muestras de malware se ha buscado muestras que son 
conocidas y detectadas por los productos antivirus, de 
manera que se pueda comprobar si el uso de crypters es 
eficaz frente a estos productos de seguridad. Las 
muestras de malware que se han utilizado son las 
siguientes: 
 
 Locky Ransomware: Se trata de un peligroso virus 

que cifra los archivos personales del disco duro y 
pide un rescate para recuperar esos archivos. 

 Dexter: Se trata de un virus que puede robar 
información de las tarjetas de crédito de los 
sistemas. 

 Lethic: Se trata de una botnet que en su momento 
fue el responsable del 10% del spam generado en 
todo el mundo. 

 Ixeshe: Es una puerta trasera que permite el acceso 
y control de un ordenador. 

 
Las pruebas en tiempo de ejecución han sido realizadas 
en VirtualBox [27], software de virtualización 
proporcionado por la compañía Oracle de manera 
gratuita. Se ha creado una máquina virtual para tal 
efecto con una arquitectura de 32 bits ejecutando el 
sistema operativo Windows 7 Home Service Pack 1. 
 
Para el análisis estático de las muestras de malware se 
ha utilizado la aplicación web VirusTotal [28], que nos 
permite analizar archivos por la gran mayoría de 
motores antivirus existentes en el mercado de manera 
gratuita, aunque una de las condiciones que tiene es que 
cada archivo que se analiza será enviado a todas las 
compañías de antivirus que se utilizan en la aplicación 
web. 
 
Para comprobar el comportamiento de los antivirus 
sobre un programa en ejecución se han utilizado las 
versiones de prueba gratuitas que ofrecen las compañías 
de antivirus con toda su funcionalidad. Para tal efecto se 
han seleccionado algunos de los más conocidos y 
utilizados motores de antivirus del mercado y se ha 
probado cada una de las muestras de malware cifradas 
con cada uno de los motores antivirus.  
 
Para realizar esta tarea se creó una copia de seguridad de 
la máquina virtual antes de instalar ningún producto 
antivirus y de testear ningún malware. Una vez realizada 
la copia de seguridad se instaló un producto antivirus y 
se creó una imagen instantánea de la máquina virtual 
para poder volver atrás después de testear cada malware. 

Una vez testeada la protección en tiempo real del 
antivirus con las distintas muestras de malware se 
recuperó la copia de seguridad para volver a testear otro 
software antivirus y así respectivamente. 
 
Para la comparativa se ha utilizado como métrica el 
número de detecciones satisfactorias que han obtenido 
los distintos motores antivirus. 

B. Resultados de la comparativa 
 
Subimos las muestras de malware originales a 
VirusTotal para obtener cuantos antivirus detectan 
actualmente el malware de manera estática, es decir, 
basándose en las firmas de la base de datos de la del 
antivirus o en su protección heurística.  
 
En la Tabla 1, podemos observar los resultados 
ofrecidos por VirusTotal, en donde podemos ver que, 
aunque el número de detecciones es bastante elevado 
obteniendo un porcentaje de acierto del 82,25 % de 
media, es relativamente bajo puesto que no se trata de 
malware creado recientemente, sino que llevan algún 
tiempo circulando por la red. Por ejemplo, las muestras 
de Lethic y Ixeshe fueron añadidas al repositorio de 
GitHub hace un año.  
 
TABLA 1: DETECCIONES VIRUSTOTAL DE MUESTRAS 
ORIGINALES 
 
Malware Detecciones 
Locky Ransomware 53/57 
Dexter 51/57 
Lethic 46/57 
Ixeshe 39/57 
 
Utilizamos el crypter sobre las muestras de malware 
originales y se suben los archivos cifrados a la 
aplicación web de VirusTotal.  
 
En la Tabla 2 se muestra el número de detecciones que 
han obtenido las distintas muestras. Podemos observar 
que el número es muy bajo en comparación con las 
muestras sin cifrar analizadas en la Tabla 1, por lo que 
para evitar las detecciones basadas en firmas y la 
heurística de los antivirus, el uso de un crypter sigue 
siendo una técnica bastante eficaz. En los resultados 
proporcionados por VirusTotal, hay que destacar que 
“Microsoft Security Essentials” ha detectado las cuatro 
muestras cifradas. 
 
TABLA 2: DETECCIONES EN VIRUSTOTAL MUESTRAS 
CIFRADAS 
 
Malware Detecciones 
Locky Ransomware 2/56 
Dexter 3/52 
Lethic 2/56 
Ixeshe 2/56 
 
Pasamos a realizar las pruebas en ejecución. Para está 
fase se ha obviado realizar las pruebas en ejecución para 



241

javier carrillo mondéjar, josé luis martínez martínez

técnica de ocultación de malware

Actas Jornadas Sarteco 2016, pp. 237-242© Ediciones Universidad de Salamanca

las muestras de malware originales (sin cifrar), puesto 
que eran reconocidas de manera estática por los 
antivirus más utilizados del mercado y eran detectadas 
antes de ser ejecutadas.  Se obviará también de las 
pruebas en tiempo real el producto de seguridad 
“Microsoft Security Essentials” ya que detecta los 
archivos como maliciosos de manera estática, por lo que 
no se puede evaluar su comportamiento frente a 
malware en tiempo de ejecución. 
 
En la Tabla 3 se muestran los resultados obtenidos por 
los productos antivirus frente a las muestras de malware 
cifradas. Se observa que, aunque de manera estática eran 
indetectables a todos ellos, en tiempo de ejecución se 
han detectado algunas de las muestras de malware, 
aunque es importante destacar que sólo ha conseguido 
detectar todos los programas maliciosos el antivirus 
“Norton Security Deluxe”. 
 
TABLA 3: DETECCIONES ANTIVIRUS EN TIEMPO DE 
EJECUCIÓN 
 
Antivirus/Malware Locky 

Ransomware 
Dexter Lethic Ixeshe 

Avast Premier  No Si No No 
ESET Smart Security No Si Si No 
Panda Antivirus Pro 
2016 

Si No No No 

Karpersky Internet 
Security 

Si Si Si No 

McAfee Internet 
Security 

No Si No No 

Malwarebytes Anti-
Malware 

Si No No No 

Norton Security 
Deluxe 

Si Si Si Si 

Avira Free Antivirus No Si Si No 
 
También se puede observar que el malware Ixeshe sólo 
es detectado por un producto antivirus y el malware 
Dexter es el más detectado de todos ellos. En este último 
caso, la mayoría de productos de seguridad testeados no 
detectan su presencia en memoria sino un archivo con 
extensión “.dll” cuando es escrita en disco.  

VI. CONCLUSIONES 
 
Viendo los resultados obtenidos podemos ver que el uso 
de un crypter es una técnica bastante eficaz para saltarse 
las detecciones basadas en firmas y la heurística de los 
antivirus. 
 
En cuanto a evitar las detecciones en tiempo de 
ejecución, no se evitan las detecciones en muchos casos, 
pero en la mayoría de los productos antivirus no están 
detectando el malware en memoria o su posterior 
ejecución mediante la técnica conocida de RunPE, sino 
algunas de las tareas que realiza el propio malware como 
su escritura en disco para guardar persistencia o 
similares.  
 
Por tanto, aunque en tiempo de ejecución no son 
completamente eficaces sí que pueden evadir en algún 
caso a los productos antivirus, por lo que los usuarios no 
deben confiar completamente su seguridad en los 

productos antivirus, sino que sólo son una capa más de 
seguridad. 
 
Por tanto, aunque todavía tienen que mejorar la mayoría 
de ellos analizando la memoria o interceptando llamadas 
a funciones del sistema que son potencialmente 
peligrosas y usadas por el malware, tienen una 
capacidad de respuesta y una rápida actualización frente 
a nuevas muestras de malware que aparecen cada día. 
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Reduciendo el Tiempo de Ejecución de una
Aplicación de Cálculo de Riesgos Financieros a

través del uso de GPUs Virtuales
Javier Prades1, Blesson Varghese2, Carlos Reaño1 y Federico Silla1

Resumen— Las unidades de procesamiento gráfi-
co (GPUs) se están convirtiendo en aceleradores de
cómputo muy populares en los clusters de altas pres-
taciones (HPC). Sin embargo, la instalación de GPUs
en cada uno de los nodos del clúster no está exen-
ta de problemas, por un lado tenemos el alto coste
de adquisición, mantenimiento y consumo energético
de estos dispositivos y por otro lado, la baja utiliza-
ción que generalmente se alcanza de estos dispositivos.
Estos factores repercuten en una lenta amortización
de la inversión inicial. En este trabajo evaluamos las
mejoras, en prestaciones y consumo energético, expe-
rimentadas por una aplicación de cálculo de riesgos
financieros al proveerle acceso remoto bajo deman-
da a tan solo unas pocas GPUs físicas virtualizadas.
Nuestra hipótesis está basada en que al compartir una
GPU física entre varios hilos de ejecución de la aplica-
ción, a través de la virtualización remota de GPUs, se
reduce tanto el tiempo de ejecución como la energía
consumida por la aplicación, además de incrementar
el uso de estas GPUs. Un aspecto clave en esta inves-
tigación son las transferencias de datos entre CPU y
GPU, por lo que hemos analizado dos modos, trans-
ferencias concurrentes y transferencias secuenciales.
Los resultados experimentales muestran que la com-
partición de unas pocas GPUs físicas usando trans-
ferencias de datos secuenciales disminuye el tiempo
de ejecución y la energía consumida, mejorando así el
rendimiento global de la aplicación.

Palabras clave— Virtualización de GPUs, CUDA,
rCUDA, HPC

I. Introducción

LOS aceleradores hardware están alcanzando un
papel destacado en los modernos clusters de

computación de altas prestaciones (HPC) ya que
permiten ejecutar más rápidamente las aplicacio-
nes. Una evidencia de esto es que cuatro de
los diez mejores supercomputadores que apare-
cen en la lista Top500 (http://top500.org) y los
diez primeros que aparecen en la lista Green500
(http://www.green500.org) (en noviembre de 2015)
usan aceleradores hardware, tales como unidades de
procesamiento gráfico (GPU).

La incorporación de GPUs en los clusters permite
heterogeneidad, por lo que es posible que una apli-
cación realice el cómputo en un procesador regular,
así como en una GPU [1], [2]. Estos clusters pueden
configurarse de tal forma que cada uno de los nodos
incorpore una o múltiples GPUs. Así, la aplicación
que se está ejecutando en estos nodos simplemen-
te puede hacer uso de estos aceleradores, reduciendo

1Departament d’Informàtica de Sistemes y Computadors,
Universitat Politècnica de València, emails: {japraga,
carregon}@gap.upv.es, fsilla@disca.upv.es

2School of Electronics, Electrical Engineering and
Computer Science, Queen’s University Belfast, email:
varghese@qub.ac.uk

Fig. 1. Evolución del tiempo de ejecución de la aplicación
de cálculo de riesgos financieros en función del número de
GPUs utilizadas.

significativamente el tiempo de ejecución de las apli-
caciones programadas para ejecutarse en GPUs (véa-
se la Figura 1). Sin embargo, esta configuración no es
eficiente, y tal vez no sea factible en un presupuesto
limitado, debido a (i) costo relativamente alto de las
GPUs, (ii) un mayor consumo energético debido a
las GPUs [3] y (iii) infrautilización de las GPUs, ya
que se encuentran en todos los nodos del clúster y es
prácticamente imposible que las aplicaciones hagan
uso de ellas todo el tiempo.

Una alternativa a esta configuración son los clus-
ters en los que únicamente existe un pequeño nú-
mero de GPUs y donde se proporciona a los nodos
acceso bajo demanda a estas GPUs remotas [4], [5].
El nodo donde se ejecuta la aplicación que requiere
aceleración GPU puede ser tratado como un cliente
que solicita servicios de aceleración [6] de un servi-
dor de GPUs o un conjunto de servidores de GPUs
dentro del cluster. En consecuencia, no sólo se redu-
ce el número de GPUs utilizadas para proporcionar
aceleración, sino también la energía total consumida
respecto a la configuración anterior, así como tam-
bién se experimenta un aumento en la utilización de
las GPUs del cluster [7].

Las contribuciones principales de esta investiga-
ción son: (i) análisis de la escalabilidad de una apli-
cación de cálculo de riesgos financieros, (ii) propuesta
de dos enfoques para copiar datos entre la memoria
principal y la memoria de la GPU, copias concurren-
tes y secuenciales, (iii) estudio y evaluación del uso
de GPUs virtuales, (iv) desarrollo de técnicas que po-
tencian el solapamiento de cómputo y transferencia
de datos sobre una misma GPU física, (v) la evalua-
ción del rendimiento de la aplicación usando GPUs
virtuales, teniendo en cuenta el tiempo de ejecución,
la utilización de GPU y la energía y potencia consu-
midas.
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El resto del trabajo se organiza del siguiente mo-
do: en la Sección II son mostrados los trabajos más
relevantes sobre virtualización de GPUs dentro del
HPC relacionados con la industria de riesgos finan-
cieros. La Sección III resume las principales carac-
terísticas del framework de virtualización remota de
GPUs usado en este trabajo, rCUDA. Posteriormen-
te, en la Sección IV las principales características de
la aplicación de evaluación de riesgos financieros uti-
lizada son introducidas. Finalmente, en las Seccio-
nes V y VI se realiza una exhaustiva evaluación de la
aplicación y se muestran las principales conclusiones
obtenidas a través de la realización de este trabajo.

II. Trabajo relacionado

Las soluciones de computación de altas prestacio-
nes HPC son ampliamente usadas en la industria del
riesgo financiero para acelerar los cálculos subyacen-
tes de las aplicaciones usadas. Este tipo de soluciones
van desde clusters de pequeña escala [8], [9] hasta
grandes supercomputadores [10], [11]. Más reciente-
mente, se están empezando a usar aceleradores hard-
ware con procesadores multi-core y many-core. Por
ejemplo, las aplicaciones de cálculo de riesgos finan-
cieros son aceleradas en procesadores Cell BE [12],
[13], FPGAs [14], [15] y GPUs [16], [17].

Por tanto, muchos de los clusters HPC actuales
ofrecen soluciones heterogéneas mediante el uso de
aceleradores hardware, tales como las GPUs, junto
con los procesadores de los nodos [1], [2]. El proble-
ma de estos clusters reside en el gran coste económico
que suponen, tal como hemos visto en la Sección I.
Sin embargo, actualmente existen soluciones más efi-
cientes económicamente que nos permiten acceder a
las GPUs solamente cuando es necesario. Este tipo
de soluciones se basan en la virtualización de GPUs.
Dado que actualmente no existen soluciones en la
industria de cálculo de riesgos financieros que permi-
tan aprovechar el potencial de la virtualización de las
GPUs, en este trabajo, investigamos el uso de GPUs
virtuales sobre una aplicación de estas característi-
cas.

Los frameworks de virtualización de GPUs permi-
ten que los nodos de un cluster que no poseen una
GPU física puedan acelerar el cómputo de las apli-
caciones accediendo a GPUs remotas. La aceleración
se obtiene accediendo a las GPUs remotas de forma
totalmente transparante, sin que los nodos o las apli-
caciones ejecutadas en dichos nodos sean conscientes
en ningún momento de que están accediendo a una
GPU remota. Una aplicación (que se ejecuta en una
máquina virtual (VM) o en un nodo de un clúster sin
un acelerador hardware) se beneficia del uso de una
GPU remota y así se reduce el tiempo de ejecución.
La tasa de utilización de la GPU puede aumentar
ya que múltiples aplicaciones o múltiples máquinas
virtuales pueden acceder a una misma GPU remota.

En la actualidad existen diferentes frameworks de
virtualización remota de GPUs. GridCuda [18] com-
patible con CUDA 3.2 (desgraciadamente no esta dis-
ponible públicamente). vCUDA [19] soporta CUDA

3.2 e implementa un subconjunto del API de CUDA.
GVim [20] está basado en CUDA 1.1 y no implemen-
ta toda la API del runtime de CUDA. gVirtuS [21] es
compatible con CUDA 2.3 pero tan solo soporta de
nuevo una pequeña parte de la API. DS-CUDA [22]
es compatible con CUDA 4.1 e incluye soporte de co-
municación específico para InfiniBand Verbs (IBV).
Sin embargo, DS-CUDA está limitado, ya que no per-
mite transferencias de datos con memoria pinned,
además únicamente permite transferencias de datos
hasta un tamaño máximo de 32 MB.

En este trabajo hemos utilizado el framework de
virtualización remota de GPUs rCUDA [23] ya que
entre otras cosas es compatible binario con las ver-
siones más recientes de CUDA.

III. rCUDA: CUDA Remoto

Tal como hemos mencionado, en este trabajo usa-
mos el framework rCUDA dado que soporta las ver-
siones de CUDA más actuales. En esta sección se
muestra rCUDA con más detalle.

rCUDA soporta la versión 7.0 de CUDA, siendo
compatible a nivel binario con él, lo que significa que
los programas CUDA no necesitan ser modificados
para ser utilizados con rCUDA. Además, rCUDA im-
plementa todo el API CUDA (a excepción de las fun-
ciones gráficas) y también proporciona soporte a las
librerías incluidas en CUDA, como cuFFT, cuBLAS
o cuSPARSE. Por otra parte, el middleware rCUDA
permite que un solo servidor rCUDA pueda atender
simultáneamente a varios clientes remotos que solici-
ten servicios de GPU. Esto se consigue mediante la
creación de contextos de GPU independientes, cada
uno de ellos asignado a un cliente diferente [23].

rCUDA proporciona adicionalmente apoyo especí-
fico a diferentes sistemas de interconexión [23]. Esto
se consigue haciendo uso de una serie de módulos
de comunicación específicos para cada tipo de red.
Estos módulos son cargados en tiempo de ejecución,
y han sido diseñados con el fin de obtener el mayor
rendimiento posible de la red de interconexión subya-
cente. rCUDA dispone actualmente de dos módulos:
uno destinado a redes compatibles TCP/IP y otro
diseñado específicamente para InfiniBand.

En cuanto al módulo de comunicaciones de Infini-
Band, está basado en el API InfiniBand Verbs. IBV
ofrece dos mecanismos de comunicación: la semánti-
ca de canal y la semántica de memoria. El primero se
refiere a las operaciones de envío/recepción estándar
que típicamente están disponibles en cualquier libre-
ría de comunicaciones, mientras que el segundo ofre-
ce operaciones RDMA donde son especificados los
punteros de memoria origen y destino de una trans-
ferencia de datos, lo que resulta en una transferencia
sin copias intermedias y una mínima participación
de las CPUs. rCUDA utiliza ambos mecanismos de
comunicación, seleccionando uno u otro en función
de la tarea exacta que deba ser llevada a cabo [23].

Por otra parte, independientemente de la red uti-
lizada, el intercambio de datos entre clientes y ser-
vidores rCUDA es realizado mediante segmentación
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aprovechando al máximo el ancho de banda, tal como
puede verse también en [23].

IV. Aplicación de Análisis de Riesgos
Financieros

En esta sección se presenta una aplicación emplea-
da en la industria de estudio de riesgos financieros
conocida como ‘Aggregate Risk Analysis’ [24]. Esta
aplicación es usada para calcular el coste de seguros
en función de una serie de parámetros. Generalmente
es usada en clusters HPC y puede beneficiarse del uso
de GPUs como aceleradoras de cómputo, en nuestro
trabajo la utilizaremos para mostrar la viabilidad del
uso de rCUDA en este tipo de aplicaciones.

El análisis de riesgos se realiza por medio de simu-
laciones muy costosas computacionalmente. El obje-
tivo de estas simulaciones es proporcionar informa-
ción y ayuda a la toma de decisiones, con millones de
puntos de vista alternativos, sobre la posibilidad de
que ocurran, por ejemplo, eventos catastróficos, co-
mo terremotos o huracanes, así como la magnitud y
el grado de ocurrencia anual de los mismos en una de-
terminada región geográfica. Por tanto, para obtener
millones de puntos de vista alternativos, millones de
pruebas son simuladas y con cada prueba se calcula
un conjunto de posibles eventos catastróficos futuros
y las pérdidas económicas generadas por los mismos.

Por lo general, este análisis se realiza periódica-
mente de forma rutinaria en los clusters de produc-
ción para derivar importantes medidas de riesgo. Tal
puesta en marcha es suficiente cuando el análisis no
tiene que ser realizado bajo demanda sino únicamen-
te de forma periódica. Sin embargo, las métricas de
riesgo necesitarán ser obtenidas en tiempo real, por
ejemplo en un escenario de consulta de precios en
línea. En tales configuraciones tendrán que ser re-
calculadas para satisfacer los parámetros de entrada
dados por los distintos clientes. Esto genera un gran
número de solicitudes que requerirán la ejecución de
los análisis varias veces en función de la compleji-
dad de las peticiones de cada cliente. Por lo tanto,
estas peticiones serán imposibles de gestionar en el
cluster anteriormente comentado ya que únicamente
está preparado para la ejecución rutinaria del cálculo
de riesgos. Aquí, las GPUs puede desempeñar un pa-
pel importante a la hora de resolver un gran número
de solicitudes.

Sin embargo, aunque el uso de GPUs puede ser
una solución factible, el empleo de un gran núme-
ro de GPUs para responder a ráfagas de solicitudes
será caro. Tal como se mostrará en la Sección V el
uso de GPUs virtuales puede paliar este problema
y ayudar a que la infrautilización de las mismas no
sea tan elevada. En este contexto, usaremos GPUs
virtuales dentro de un clúster HPC para conseguir
una respuesta más rápida de las aplicaciones. Esto
nos permitirá su uso en entornos de tiempo real. El
framework rCUDA se adapta a dichas necesidades
porque los cambios necesarios en el cluster son mí-
nimos y la aceleración requerida para el análisis se
obtiene como un servicio desde un host remoto. El

análisis de riesgos ha sido previamente testeado en el
contexto de arquitecturas many-core [25], pero cree-
mos que las GPUs virtuales pueden ser una mejor
opción.

V. Evaluación Experimental

En esta sección realizamos una exhaustiva evalua-
ción experimental de la aplicación de riesgos financie-
ros. Primero hemos realizado un análisis de la escala-
bilidad de la aplicación usando CUDA en un nodo del
cluster equipado con 4 GPUs y usando rCUDA acce-
diendo hasta un total de 16 GPUs sobre las redes de
interconexión InfiniBand QDR y FDR. Finalmente,
hemos resuelto, en parte, los problemas de escalabi-
lidad de la aplicación, probando así la viabilidad del
uso de GPUs virtuales en este tipo de aplicaciones y
sobre un entorno de respuesta en tiempo real.

A. Banco de pruebas

El banco de pruebas utilizado en este trabajo está
formado por nodos 1027GR-TRF Supermicro. Ca-
da uno de estos nodos incluye dos procesadores Intel
Xeon E5-2620 v2 con seis núcleos y arquitectura Ivy
Bridge, que funcionan a 2,1 GHz y disponen de 32
GB de memoria DDR3 SDRAM a 1600 MHz. Cada
nodo está equipado y configurado tanto para funcio-
nar sobre una red de interconexión Infiniband QDR
como sobre una red InfiniBand FDR:

Red de interconexión QDR, adaptador de red
Mellanox ConnectX-2 VPI single-port conecta-
do a switch MTS3600 (tasa máxima de transfe-
rencia de datos de 40 Gb/s).
Red de interconexión FDR, adaptador de red
Mellanox ConnectX-3 VPI single-port conecta-
do a switch SX6025 (tasa máxima de transferen-
cia de datos de 56 Gb/s).

Además, una GPU NVIDIA Tesla K20 está disponi-
ble en cada uno de los nodos.

Con el fin de evaluar las prestaciones de la apli-
cación usando GPUs locales con CUDA, uno de los
servidores ha sido equipado con 4 GPUs NVIDIA
Tesla K20 y 128 GB de memoria DDR3 SDRAM a
1600 MHz.

En cuanto al software, hemos utilizado Centos 6.4
como sistema operativo y la versión 2.4-1.0.4 del
OFED de Mellanox (drivers de InfiniBand y herra-
mientas de administración), junto con la versión 6.5
de CUDA y la versión 15.07 de rCUDA.

B. Escalabilidad de la aplicación usando CUDA

Tal como se vió en la Sección I el uso de múltiples
GPUs reduce significativamente el tiempo de ejecu-
ción de la aplicación, ya que permite distribuir la car-
ga computacional entre las diferentes GPUs disponi-
bles. Sin embargo, un análisis más profundo muestra
que los resultados vistos en la Figura 1 pone de mani-
fiesto que la escalabilidad de la aplicación no es per-
fecta. Tal como podemos apreciar en la Figura 2 el
tiempo dedicado a computación escala perfectamen-
te a medida que aumentamos el número de GPUs.
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Fig. 2. Evolución del tiempo de ejecución de la aplicación
de cálculo de riesgos financieros en función del número
de GPUs utilizadas. El tiempo de ejecución mostrado es-
tá dividido en tiempo usado en copias de datos entre la
memoria central y la memoria de la GPU y el tiempo de
cómputo en la GPU.

Fig. 3. Tamaño total de los datos copiados por la aplicación
de riesgos financieros según varía el número de GPUs uti-
lizadas.

Por el contrario, el tiempo invertido en las copias de
datos entre la memoria del host y la memoria de la
GPU no escala linealmente con el número de GPUs
utilizadas. Esto se debe principalmente a dos facto-
res: (i) la cantidad de datos copiados aumenta con
el número de GPUs utilizadas, esto es debido a que
en la aplicación estudiada, descrita en la Sección IV,
existen estructuras de datos que no pueden ser di-
vididas entre el número de GPUs, sino que tienen
que ser copiadas íntegramente a la memoria de cada
GPU utilizada. La Figura 3 muestra este aumento en
el tamaño de los datos copiados según se incremen-
ta el número de GPUs; (ii) la limitación impuesta
por el canal de menor ancho de banda existente en
el camino entre la memoria del host y la memoria
de la GPU. Las copias de datos entre la memoria del
host y la memoria de la GPU son realizadas de forma
concurrente a todas las GPUs al inicio de la ejecu-
ción de la aplicación, por tanto, el ancho de banda
en esta comunicación es clave para la escalabilidad
de la aplicación. La Figura 4 muestra el ancho de
banda medio alcanzado al realizar diferente número
de transferencias simultáneas entre la memoria del
host y la memoria de la GPU usando CUDA. Tal
como puede observarse a medida que aumentamos el
número de transferencias simultáneas (a medida que
aumentamos el número de GPUs) el ancho de banda
para cada una de las transferencias individulaes va
decreciendo, es decir el ancho de banda efectivo (su-
ma del ancho de banda de todas las transferencias)
no crece línealmente con el número de GPUs.
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Fig. 4. Ancho de banda medio alcanzado en copias desde la
memoria del host a la memoria de la GPU usando CUDA.
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de las transferencias individuales en los siguientes casos:
una única transferencia, dos transferencias simultáneas y
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Fig. 5. Análisis de la escalabilidad de la aplicación de cálculo
de riesgos financieros al usar rCUDA.

C. Escalabilidad de la aplicación usando rCUDA

Al usar rCUDA podemos aprovecharnos del uso de
más GPUs, ya que a diferencia de CUDA, con rCU-
DA no tenemos la limitación de usar exclusivamente
las GPUs locales de un nodo. Sin embargo, al igual
que al usar CUDA la escalabilidad de la aplicación
de análisis de riesgos financieros tampoco es perfec-
ta. Tal como podemos apreciar en la Figura 5 tanto
al usar rCUDA sobre InfiniBand QDR como sobre
InfiniBand FDR, el tiempo dedicado a cómputo es-
cala perfectamente con el número de GPUs pero el
tiempo que la aplicación dedica a copias de datos
no escala de forma líneal con el número de GPUs
usadas 1. Es decir, la aplicación se comporta exacta-
mente igual que al usar CUDA, sin embargo, en este
caso la escalabilidad de la parte dedicada a transfe-
rencias de datos empeora respecto a lo visto usando
CUDA. Este empeoramiento es debido principalmen-
te al segundo de los factores que limita la escalabili-
dad de las transferencias de datos de la aplicación (la
limitación impuesta por el canal de mínimo aancho
de banda en el camino entre la memoria del host y
la memoria de la GPU). En este caso, el canal más
restrictivo, en términos de ancho de banda, en este

1Al usar rCUDA, ya sea sobre InfiniBand QDR o FDR, se
observa una reducción en el tiempo de transferencia de datos
(para el caso de 1 GPU) con respecto a los resultados obtenidos
al usar CUDA, esto que a priori parece imposible (con rCUDA
se accede a GPUs remotas) es un resultado bien conocido y
explicado en [23].
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Fig. 6. Ancho de banda medio alcanzado en copias desde la memoria del host a la memoria de la GPU usando rCUDA sobre
QDR y FDR. Se muestran los anchos de banda medios para cada una de las transferencias individuales en los siguientes
casos: una única transferencia, dos transferencias simultáneas y cuatro transferencias simultáneas.
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(a) Transferencia de datos concurrente usando rCUDA
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(b) Transferencia de datos secuencial usando rCUDA

Fig. 7. Ciclo de vida de la ejecución de la aplicación de estimación de riesgos financieros usando el framework rCUDA utilizando
la red de interconexión InfiniBand FDR y 4 GPUs remotas.

camino es la red de interconexión, ésta ofrece un an-
cho de banda máximo de 5000 MB/s en el caso de
QDR y 7000 MB/s en el caso de FDR.

En la Figura 6 puede apreciarse cómo a medida
que se incrementa el número de transferencias simul-
táneas el ancho de banda medio para cada una de
ellas desciende drásticamente. Esto es debido a que
todas las transferencias, aunque sean realizadas a dis-
tintas GPUs, tienen que compartir el mismo canal,
la red de interconexión InfiniBand.

D. Mejora de la escalabilidad de la aplicación

Cuando ejecutamos la aplicación usando CUDA
poco podemos hacer para mejorar la escalabilidad.
Recordemos que los dos factores que limitan la esca-
labilidad son: el aumento de los datos transmitidos
al aumentar el número de GPUs y la limitación que
impone el canal de mínimo ancho de banda existente
en el camino entre la memoria central y la memoria
de la GPU. El primero de estos factores viene dado
por los requisitos de implementación de la aplicación
y el segundo dependerá del hardware existente en el
nodo donde están instaladas las GPUs y su configu-
ración.

Al usar rCUDA si que tenemos un poco más de
libertad para intentar paliar el problema de la esca-
labilidad, ya que usamos GPUs remotas virtuales y
esto permite entre otras cosas instanciar una o más
GPUs virtuales sobre una misma GPU física. Esta
técnica, a la que podemos referirnos como tenen-
cia múltiple nos permitirá poder solapar cómputo y
transferencia de datos.

D.1 rCUDA: envío concurrente vs envío secuencial

La Figura 7(a) muestra el ciclo de vida de la eje-
cución de la aplicación utilizando rCUDA con cuatro
GPUs remotas e InfiniBand FDR. Cada celda tem-
poral representada en la figura es equivalente a 35
milisegundos de tiempo de ejecución. Este diagra-
ma corresponde a la ejecución de la aplicación de
cálculo de riesgos financieros usando rCUDA con un
total de cuatro GPUs remotas mostrada en la Figu-
ra 5(b). La misma cantidad de datos es enviada a
las cuatro GPUs de forma simultánea al iniciarse la
aplicación. Las diferentes transferencias de datos van
intercalandose en la red y las GPU remotas reciben
todos los datos y comienzan los cálculos aproxima-
damente el mismo instante de tiempo. Sin embargo,
a partir de lo visto en la Figura 6(b) se deduce que
el ancho de banda alcanzado por cada una de las
transferencias de datos es inversamente proporcional
a la cantidad de transferencias simultáneas lo que se
traduce en una degradación del rendimiento. Un mé-
todo alternativo se muestra en la Figura 7(b). Los
datos enviados a cada una de las GPUs son transmi-
tidos sin compartir el canal con el resto de transfe-
rencias. Puesto que no hay competencia por el ancho
de banda sólo se necesita una cuarta parte del tiem-
po en realizar la transmisión respecto al tiempo que
se requiere cuando todos los datos se transfieren con-
currentemente (mostrado en la Figura 7(a)). Por lo
tanto, el cómputo en la primera GPU empieza antes,
mientras el resto de datos son transmitidos a la se-
gunda y restantes GPUs. De esta forma, la copia de
datos se realiza utilizando todo el ancho de banda de
la red para cada una de las transferencias individua-
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(a) Energía consumida y tiempo de ejecución con copias con-
currentes
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(b) Energía consumida y tiempo de ejecución con copias se-
cuenciales

Fig. 8. Utilización de GPU, potencia, consumo de energía y tiempo de ejecución para transferencias concurrentes y secuenciales
con rCUDA sobre InfiniBand FDR usando 4 GPUs remotas.
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(b) 4 GPUs virtuales por cada GPU física y transferencias secuenciales

Fig. 9. Copias secuenciales con varias GPUs virtuales por cada GPU física.

les. A partir de ahora, nos referiremos a este método
de transferencia de datos como secuencial. Los da-
tos se transfieren más rápidamente a cada una de
las GPUs y existe solapamiento entre el cómputo en
GPU y las transferencias de datos. Sin embargo, no
se observa reducción en el tiempo de ejecución ya que
la copia de datos a la cuarta GPU termina exacta-
mente en el mismo instante que las copias de datos
simultáneas realizadas en el enfoque concurrente. Las
Figuras 8(a) y 8(b) muestran la utilización media de
GPU, la potencia y el consumo energético de todas
las GPUs usando los enfoques concurrente y secuen-
cial para las transferencias de datos. Tal como puede
apreciarse, no existe prácticamente ninguna diferen-
cia en todos estos parámetros al usar un enfoque u
otro.

Aunque en este punto el lector pueda pensar que
ambos enfoques, concurrente y secuencial, son equi-
valentes, tal como veremos a continuación el enfoque
secuencial es fundamental para la explotación de la
técnica de tenencia múltiple de GPUs virtuales sobre
una misma GPU física.

D.2 Tenencia múltiple de GPUs virtuales usando
rCUDA

El concepto clave que motiva la instanciación de
varias GPUs virtuales sobre una misma GPU física
se basa en el hecho de que las GPUs actuales son
capaces de ejecutar kernels y operaciones DMA (Di-
rect Memory Access) de forma concurrente. Siendo
posible, por tanto, el mover datos a una GPU y al
mismo tiempo ejecutar cómputo mejorando de esta
forma las prestaciones de la aplicación que se esta
ejecutando. Esto permite que las transferencias de
datos y el cómputo de diferentes GPUs virtuales se
solapen dentro de una misma GPU física. La Figu-

ra 9 muestra este concepto de tenencia múltiple de
GPUs virtuales sobre una misma GPU física. Cuando
2 GPUs virtuales son instanciadas sobre cada GPU
física, tal como muestra la Figura 9(a), la aplicación
tiene disponibles 8 GPUs virtuales pero tan solo 4
GPUs físicas. Los datos de entrada son repartidos
entre las 8 GPUs para después realizar el cómputo.
A la transferencia de datos inicial nombrada como
Data Transfer le sigue la computación en la prime-
ra GPU virtual, etiquetada como 1st vGPU Compu-
tation. Después de transmitir los datos a las 4 pri-
meras GPUs virtuales (celda 12), quedarán 4 GPUs
virtuales a las que transferir datos. Todas estas co-
pias de datos restantes se solaparán con el cómputo
que realizan las primeras GPUs virtuales reduciendo
de este modo el tiempo de ejecución de la aplicación.
Una vez todos los datos han sido copiados a las di-
ferentes GPUs virtuales, el cómputo de dos GPUs
virtuales instanciadas sobre una misma GPU física
no puede ejecutarse en paralelo porque cada GPU
virtual posee su propio contexto dentro de la GPU
física. Por lo tanto el driver de NVIDIA ejecutará
estos cálculos de forma secuencial (usando los recur-
sos requeridos por cada kernel). Así, la ejecución del
cómputo de la segunda GPU virtual deberá esperar
a que termine el cómputo de la primera. Podemos
extraer dos conclusiones del mapeado de múltiples
GPUs virtuales sobre una misma GPU física. Prime-
ra, el tiempo de ejecución se reduce, tal como mues-
tra el ciclo de vida presentado en la Figura 9(a), aún
usando los mismos recursos hardware. La aplicación
con dos GPUs virtuales por GPU física acaba en la
ranura temporal 80 mientras que con una instancia-
ción 1 a 1 termina en la 88. El tiempo destinado a
cómputo por cada GPU física es exactamente el mis-
mo en ambos casos, por lo que el tiempo ahorrado
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(a) Energía consumida y tiempo de ejecución del ciclo de vida
de la aplicación usando 2 GPUs virtuales por cada GPU física
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(b) Energía consumida y tiempo de ejecución del ciclo de vida
de la aplicación usando 4 GPUs virtuales por cada GPU física

Fig. 10. Utilización de GPU, potencia, consumo de energía y tiempo de ejecución para transferencias secuenciales con rCUDA
sobre InfiniBand FDR variando el número de GPUs virtuales por GPU física. (a) 8 GPUs virtuales residentes en un total
de 4 GPUs físicas, (b) 16 GPUs virtuales residentes en un total de 4 GPUs físicas.

se debe al solapamiento entre computo y transferen-
cias de datos de diferentes GPUs virtuales. Segundo,
el tiempo de copia de datos global se incrementa al
aumentar el número de GPUs virtuales, en la Figu-
ra 9(a) la última copia acaba en la celda 24, mientras
en el diagrama de la Figura 7(b) las copias terminan
en la celda 20. La causa de este efecto ya ha sido
mostrada en este documento y se debe al primero de
los factores que afectan a la escalabilidad de la apli-
cación mostrado en la Sección V-B. La Figura 9(b)
muestra el ciclo de vida de la aplicación con una ins-
tanciación de 4 GPUs virtuales sobre cada GPU fí-
sica. Un análisis similar al que acabamos de realizar
nos permitirá extraer las mismas conclusiones. Cabe
destacar que en este caso logramos reducir el tiempo
de ejecución respecto a la instanciación 2 a 1.

La ejecución de la aplicación con tenencia múlti-
ple de GPUs virtuales sobre las GPUs físicas también
ha sido analizada desde un punto de vista de consu-
mos de potencia y energía. Las Figuras 10(a) y 10(b)
muestran la utilización media de GPU, la potencia y
el consumo energético de todas las GPUs usando un
mapeado 2 a 1 y 4 a 1 de GPUs virtuales por GPU
física. A la vista de estas figuras, la conclusión es
clara, el uso de múltiples GPUs virtuales sobre una
misma GPU física reduce el consumo de energía y au-
menta la utilización de las GPUs. Por el contrario, el
consumo de potencia instantáneo no se incrementa.

D.3 Resultados experimentales

El análisis de prestaciones de la ejecución de la
aplicación de cálculo de riesgos financieros usando
rCUDA con tenencia múltiple de GPUs virtuales es
presentado en este apartado. Los nodos del cluster
que hemos usado para realizar la evaluación expe-
rimental poseen un total de 12 cores (hasta 24 th-
reads con hyper-threading) y por lo tanto podemos
ejecutar la aplicación con hasta un máximo de 24
GPUs virtuales (para evitar añadir ruido debido a
la sobrecarga por CPU). Por tanto realizaremos la
evaluación experimenteal usando hasta 12 GPUs fí-
sicas sobre las que mapearemos diferente número de
GPUs virtuales.

Las Figura 11 muestra el tiempo de ejecución de
la aplicación, este tiempo de ejecución a su vez está
dividido en el tiempo que la aplicación dedica a copia
de datos, tiempo que dedica a cómputo y tiempo en el
que tenemos copias de datos y ejecución de cómputo

de forma simultánea. Además, la Figura 11(a) mues-
tra los resultados obtenidos al usar rCUDA sobre
InfiniBand QDR y la Figura 11(b) los resultados de
rCUDA sobre FDR. Cuando usamos el sistema de
interconexión InfiniBand QDR el tiempo dedicado a
copia de datos que no está solapado se reduce un
70 %, 84 %, 66 % y 42 % cuando usamos GPUs vir-
tuales mapeadas sobre 1, 2, 4 y 6 GPUs físicas res-
pectivamente. En el caso de FDR, la reducción es del
65 %, 77%, 57% y 56%. En consecuencia, el consu-
mo de energía también se reducirá, tal como hemos
mostrado anteriormente. Nótese que cuando usamos
12 GPUs físicas, el uso de la tenencia múltiple de
GPUs virtuales no reduce el tiempo de ejecución. Es-
to es debido principalmente a que la reducción en el
tiempo de ejecución que ofrece el solapamiento de
cómputo y copia de datos es menor que el incremen-
to, en tiempo de ejecución, debido al aumento de la
cantidad de datos a enviar, propiciado por el uso de
GPUs virtuales.

VI. Conclusiones

En este trabajo hemos demostrado los beneficios
que la virtualización remota de GPUs puede reportar
a la ejecución de aplicaciones pertinecientes al ám-
bito de la industria de cálculo de riesgos financieros.
Hemos analizado y detectado los problemas de esca-
labilidad de este tipo de aplicaciones. Estos proble-
mas de escalabilidad derivan en una costosa y dificil
implantación de este tipo de aplicaciones en entor-
nos de tiempo real. El uso de técnicas de tenencia
múltiple de GPUs virtuales sobre GPUs físicas junto
con la secuencialización de las copias de datos entre
la memoria central y la memoria de la GPU solu-
cionan en gran medida estos problemas permitiendo,
de esta forma, el uso de este tipo de aplicaciones en
los entornos de tiempo real. Además, los resultados
experimentales muestran que se aumenta la utiliza-
ción de las GPUs, se reduce el tiempo de ejecución y
también el consumo de energía.
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(a) Tiempo de ejecución con InfiniBand QDR

(b) Tiempo de ejecución con InfiniBand FDR

Fig. 11. Tiempo de ejecución de la aplicación para diferentes combinaciones de GPUs virtuales sobre GPUs físicas. Los tiempos
de ejecución mostrados han sido obtenidos usando rCUDA sobre InfiniBand QDR y sobre InfiniBand FDR.
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Abstract1 — The High Efficiency Video Coding (HEVC) 
standard achieves double compression efficiency compared 
to H.264/Advanced Video Coding at the cost of huge 
computational complexity. Parallelizing HEVC encoding is 
an efficient way of fulfilling this computational 
requirement. The parallelization algorithms considered in 
HEVC, such as Tiles or Wavefront Parallel Processing 
(WPP), rely on creating picture partitions that can be 
processed concurrently in a multi-core architecture. Since 
its standardization, several open-source HEVC video 
codecs have been developed with parallel encoding 
capabilities. This paper presents a performance evaluation 
analysis of the open-source HEVC codecs using objective 
measures of assessment in order to analyze their real 
parallelization capabilities. The experimental results show 
that for a high-quality encoding scenario, Divx265 and 
x265 obtain, on average, the best parallelization 
performance. In the case of a high-speed encoding 
scenario, x265 is the one that best exploits this parallelism. 
In both scenarios, with negligible impact of average BD-
rate with respect to the sequential version of the codecs. 

Index Terms — HEVC, Open-Source, Evaluation, 
Parallelization, Computational Cost 

I. INTRODUCTION

IGH Efficiency Video Coding (HEVC) was 
developed by the Joint Collaborative Team on 

Video Coding (JCT-VC) to replace the current 
H.264/Advanced Video Coding (AVC) standard [1],
which has dominated digital video services in all
segments of the domestic and professional markets for 
over ten years. Established by the JCT-VC in early
2013, HEVC [2] roughly doubles the Rate Distortion
(R-D) performance of H.264/AVC. This improvement in 
coding efficiency comes, however, at the expense of an
extremely high computational complexity [3]. HEVC 
compensates this complexity overhead by specifying
two principal, mutually exclusive, data-level 
parallelization strategies [4]: 1) Tiles [5] and 2)
Wavefront Parallel Processing (WPP) [6]. They are by
far the most popular schemes for implementing parallel 
processing in both software and hardware HEVC 
encoders. 

With the aim of exploiting these parallelization
strategies, several HEVC video codecs have been 
developed by the industry, but most of them are
commercial products whose features and operating
principles are kept confidential. Therefore, only open-
source encoders are considered in this paper. Among the 
existing open-source HEVC encoders, HEVC Test

1 Instituto de Investigación en Informática. Universidad de Castilla-La 
Mancha, Campus Universitario, 02071, Albacete, España. e-mail: 
David.Garcia72@alu.uclm.es, Gabriel.Cebrian@uclm.es, 
Pedro.Cuenca@uclm.es 

Model (HM) [7] as an HEVC reference codec is able to 
achieve the best coding efficiency among the existing 
HEVC encoders, but its object-based C++ 
implementation results in poor performance in terms of 
computational complexity. Hence, it is targeted for 
research and conformance testing rather than practical 
encoding. The commercially funded x265 [8] is the most 
well-known practical open-source HEVC encoder. It is 
based on HM C++ source code, which has been 
enhanced by extensive assembly optimizations, 
multithreading, and techniques from the open-source 
x264 encoder. Kvazaar [9] is an academic open-source 
HEVC encoder initiated and coordinated by [10]. It is 
licensed under GNU GPLv2 license. Kvazaar uses a 
reverse design approach compared with x265. In 
addition, Kvazaar is developed in C. HEVC Open 
MPEG Encoder (HomerHEVC) [11] is an open-source, 
real-time, multiplatform HEVC video encoder under 
LGPL license. Finally, DivX also presents its DivX 
HEVC encoder known as Divx265 [12]. 

Except for HM, the rest open-source HEVC encoders 
support parallel processing. x265 offers WPP, but not 
Tiles. Kvazaar and HomerHEVC offers both Tiles and 
WPP. HomerHEVC and x265 also accelerate further 
parallel coding with picture-level parallel processing. 
WPP and Tiles are realized in practice by multithreading 
the software encoder on a multi or many-core processor 
where data processing flows are identical to each core.  

Many previous works have been done to evaluate the 
R-D performance of HEVC and H.264/AVC standards.
All the related works presented in the literature can be
classified into two categories: 1) the comparison was
performed between different encoders under the same
coding standard, and  2) the comparison was conducted
between HEVC and other coding standards like
H.264/AVC using different coding modes. Note that
almost all the papers and research are based on the
reference encoders, e.g. HM and JM, which are only
suitable for theoretical research. However, as many
optimizations have been done since the HEVC standard
was released in 2013, people urgently need to know
about the performance (both compression and speed) of 
practical encoders at their current state. Moreover, many 
of these comparisons focus on non-parallel versions of
these encoders. For this reason, this paper focuses on a 
comparative evaluation of the open-source HEVC
codecs using objective measures of assessment in order
to analyse their real parallelization capabilities. The
comparison was done using settings provided by the
developers of each codec. 

The remainder of this paper is organized as follows.
Section 2 includes some technical background to the
new HEVC standard. Section 3 presents the open-source 
HEVC video codecs under study, and then the 
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experimental results are given in Section 4. Finally, 
Section 5 concludes the paper. 

II. TECHNICAL BACKGROUND 
HEVC can be considered an evolution of the current 

H.264/AVC standard, since it maintains the same block-
based hybrid approach used in all previous video 
compression standards. In addition, new tools have been 
introduced in HEVC that increase its coding efficiency 
compared with H.264/AVC [13]. 

One of the most important changes affects picture 
partitioning [14]. HEVC defines a new flexible Coding 
Tree Unit (CTU) structure which is a replacement of the 
Macroblocks (MBs), 16×16 pixel blocks, used in 
previous standards. With the aim of achieving an 
optimal adaptation to the content details, CTUs can vary 
from a size of 64×64 pixels, to something much smaller, 
as it can be iteratively partitioned into four square sub-
blocks of half resolution, named Coding Units (CUs), 
with a minimum allowable size of 8×8 pixels. Therefore, 
a CTU can be further partitioned into four depth levels, 
from d=0 for 64×64 CU to d=3 for 8×8 CUs, having 4d 
CUs in each depth level. Thus, a CU in depth level d can 
be denoted as CUd,k (k=0,1,.., 4d-1), and the four sub-
CUs pending on CUd,k are denoted as CUd+1,4k+i (i=0,1,.., 
3). In a CTU of 64×64, it can be observed that the 
maximum number of available CUs is





3

0
4

d

d

d

.      
HEVC increases even more the flexibility of the CTU 

by defining two tree structures containing new unit 
types: the Prediction Units (PUs), and the Transform 
Units (TUs). For intra-picture prediction, a PU uses the 
same 2N×2N size as for the CUd,k to which it belongs, 
allowing it to be split into four N×N PUs only for CUs 
at the minimum depth level. Therefore, the PU size can 
range from 64×64 to 4×4 pixels. For inter-picture 
prediction, several non-square rectangular block shapes 
are available in addition to square ones, allowing eight 
different PU sizes (2N×2N, 2N×N, N×2N, N×N, 
2N×nU, 2N×nD, nL×2N, nR×2N).  

The prediction residual obtained in each PU is 
transformed using the Residual Quad Tree (RQT) 
structure, which supports various TU sizes from 32×32 
to 4×4. For the transform of intra 4×4 PU residuals, an 
integer approximation of the Discrete Sine Transform 
(DST) is used instead. 
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Figure 1. Partitioning of CTU into CUs, PUs and TUs. 

In Figure 1, an example of the partitioning is shown, 
depicting how a CTU is structured in a hierarchical tree 
where each CU branch ends in a leaf (CUd,k) that is the 
root for the two new prediction and transform trees. 

It should be noted that a CTU can be split into 341 
different PUs (





3

0
4

d

d

d ), and each of these available PUs has 
to be evaluated for all intra/inter prediction modes 
available, and each of the obtained residual blocks can 
be transformed into up to three TU sizes. HEVC checks 
most of the PUs (inter and intra modes) to decide 
whether it should split a CU or not by choosing the best 
R-D case. Furthermore, in the case of inter prediction, 
for each of these PU partitions a motion estimation 
algorithm is called. This wide range of possibilities 
makes HEVC much more computationally expensive 
than its predecessor, H.264/AVC. HEVC introduces 
changes in other modules too, such as intra prediction 
(where a total of 35 different coding modes can be 
selected), new image filters or new transform sizes [13], 
among others. As expected, the selection of the optimal 
partitioning for each CU/PU/TU is an intensive time 
consuming process due to the huge number of 
combinations that have to be evaluated. 

The above analysis evidences the need to reduce the 
Rate-Distortion Optimization (RDO) complexity for the 
HEVC intra/inter prediction, in order to make real time 
HEVC video codecs with the best possible performance. 
With the aim of reducing this huge RDO complexity, 
HEVC places special emphasis on hardware friendly 
design and parallel-processing architectures. These 
parallelization approaches are Tiles [5] and WPP [6]. 
Basically, these parallelization approaches considered in 
HEVC rely on creating picture partitions and, thus, 
coding losses may appear due to breaking dependencies 
for prediction, CABAC context modeling, and/or slice 
header overhead. As a result, coding losses may appear. 

A. Parallelization techniques in HEVC 
Previous video codecs, in particular H.264/AVC, have 

been parallelized using either frame-level, slice-level, or 
MB-level parallelism. Each of these approaches, 
however, has some limitations such as limited 
scalability, significant coding losses, or high memory 
requirements. To overcome these limitations, the new 
HEVC codec includes new parallelization techniques 
such as Tiles [5] and WPP [6] among slices.  

On the one hand, Tiles are square or rectangular- 
shaped partitions where dependencies are broken across 
tile boundaries, entailing, hence, substantial coding 
losses, while making it possible to process them 
independently. Nevertheless, the deblocking and Sample 
Adaptive Offset (SAO) filters can still cross these 
boundaries. The number of tiles and their location can 
be defined for the whole sequence or changed from 
picture to picture. 

On the other hand, WPP allows the pictures to be 
partitioned in rows, each of which can be processed in 
parallel, whereas entropy encoding and prediction are 
allowed to cross partitions to minimize coding losses. 
However, coding dependencies make it necessary to 
have a delay of, at least, two CUs between consecutive 
rows in a similar way to segmentation in a computer 
architecture. For this reason, not all the processes can 
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start encoding these rows at the same time, which 
introduces the so-called “ramping inefficiencies” at the 
beginning and at the end of a frame, not allowing a 
parallel encoder/decoder to reach its peak performance. 
Both techniques, Tiles and WPP, are depicted in Fig. 2. 

Tiles and WPP have different merits and 
disadvantages. While WPP is generally well suited for 
the parallelization of the encoder and the decoder due to 
its high number of picture partitions with low 
compression losses, the amount of parallelism with Tiles 
is not fixed, as the number of regions in which a frame is 
divided may vary. Additionally, WPP does not introduce 
artifacts at partition boundaries as is the case for Tiles. 
WPP has almost no effect on the analysis and 
compression of each CTU and so it has a very small 
impact on compression efficiency relative to Tiles. The 
compression loss from WPP has been found to be less 
than 1% in most of the tests. To simplify the 
implementation, it is not possible to use Tiles and WPP 
simultaneously in the same compressed video sequence. 

 
 

 
(a) Tiles partitioning 

 
(b) WPP partitioning 

Figure 2. Partitioning and processing order of Tiles (a) and WPP (b). 
 

III. OPEN-SOURCE HEVC VIDEO CODECS 
With the aim of reducing this high computational 

complexity, several suboptimal (from the coding 
efficiency point of view) open-source HEVC encoders 
have been developed by the industry.  

Among the existing open-source HEVC encoders, HM 
[7] as an HEVC reference codec is able to achieve the 
best coding efficiency among the existing HEVC 
encoders. The HM software includes both encoder and 

decoder functionality. Reference software is useful in 
aiding users of a video coding standard to establish and 
educate users, and demonstrate the capabilities of the 
standard. However, its object-based C++ 
implementation results in poor performance in terms of 
computational complexity. HM encoder does not 
support parallel processing. Hence, it is targeted for 
research and conformance testing rather than practical 
encoding.  

x265 [8] is a commercially funded open-source 
implementation of the H.265/HEVC compression 
standard.  The x265 codec is available under the GNU 
GPL v2 license.  The x265 team has licensed the rights 
to port and adapt x264 for use in x265.  Most of the 
video encoding algorithms developed for x264 have 
been incorporated in x265, including rate control 
functions, the look-ahead function, macroblock tree, b-
pyramid and adaptive quantization. It is based on HM 
C++ source code which has been enhanced by extensive 
assembly optimizations and multithreading techniques. 
For parallel encoding, x265 offers two schemes: WPP 
and frame-threading processing. In x265, WPP is 
enabled by default since it not only improves 
performance at encode but it also makes it possible for 
the decoder to be threaded. Frame threading is the act of 
encoding multiple frames at the same time. x265 works 
around this problem by limiting the motion search 
region within the reference frames to just one CTU row 
below the coincident row being encoded. Thus a frame 
could be encoded at the same time as its reference 
frames as long as the latter are at least one row ahead. 
By default, frame parallelism and WPP are enabled 
together. The number of frame threads used is auto-
detected from the (hyperthreaded) CPU core count. 

Kvazaar [9] is an academic open-source HEVC 
encoder initiated and coordinated by [10] with the 
following primary goals: 1) coding efficiency close to 
HM, 2) modular structure to ease its parallelization and 
portability, and 3) excellent source code readability and 
documentation. To obtain these objectives with the 
highest possible encoding speed and with minimal 
computation/memory resources, Kvazaar has been 
developed from scratch in C. This unique approach uses 
the object-based C++ implementation of HM as a 
reference for its encoding scheme and individual 
algorithm implementations, but it adopts completely 
new data and function call tree structures. For parallel 
encoding, Kvazaar offers three schemes: Tiles, WPP, 
and picture-level parallel processing. Picture-level 
parallel processing can be utilized jointly with tiles and 
WPP. Kvazaar parallelization is implemented using a 
thread pool with a single CTU as the smallest work unit. 
The CTUs are put in a queue in the order in which they 
would be processed in a single threaded case, and the 
free worker threads always select the first CTU with no 
dependencies for processing. 

HomerHEVC [11] is an open-source, real-time, 
multiplatform H.265/HEVC video encoder under LGPL 
license. The current features in its version 2.0 are: 
multiplatform (Linux, Windows), 8 bit-depth, intra and 
baseline profile, multiple references for IPP, all intra 
prediction modes, 2N×2N and N×N inter prediction 
modes, all prediction sizes, all transform sizes, half pixel 
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and quarter pixel precision motion estimation, rate 
control, deblocking filter and SAO. Several SSE42 
optimizations are also implemented. For parallel 
encoding, HomerHEVC offers two schemes: WPP and 
frame based parallelization. By default frame parallelism 
and WPP are enabled together. The number of default 
WPP and frame threads used are ten and three, 
respectively. 

Finally, DivX and NeuLion solutions are powering the 
professional creation, secure distribution, and multi-
screen playback of high-quality video for leading 
companies around the world [12]. The latest version of 
DivX265 has improved both encoding speed and 
efficiency dramatically. It provides four different 
encoding modes (presets) and wavefront parallel 
processing is employed to accelerate its coding speed.  

IV. PERFORMANCE EVALUATION ANALYSIS 

A. Encoding Parameters 
This section aims to evaluate the real parallelization 

capabilities of the open-source HEVC codecs presented 
in this paper. The parameters used for each encoder are 
listed in Table I. Our experiments rely on the default 
configuration of HM 16.6, which is used as an anchor 
for the obtained results. With regard to the rest of the 
open-source HEVC codecs under study, the evaluated 
presets are veryslow (high-quality encoding) and 
ultrafast (high-speed encoding). In practical 
applications, both high compression and fast coding are 
desired for video coding. They represent the slowest and 
fastest practical presets of them, respectively. 

It should be noted that as not all encoding parameters, 
can be specified, and the default parameters of HM may 
be quite different from those of x265, HomerHEVC, 
Kvazaar and DivX265, the evaluation can only draw a 
rough picture of current open-source HEVC encoders. 
However, we believe the R-D complexity evaluation can 
still provide a helpful reference for practical 
applications. 

 
TABLE I: ENCODER  COMMAND LINE PARAMETERS. 

Encoder Parameters 

HM 
-c (encoder configuration file) -c (sequence 
configuration file) --IntraPeriod=(intra period) 
--QP=(qp)  

HomerHEVC 

-widthxheight (resolution) -n_frames (frames) 
-frame_rate (fps) -bitrate_mode 0 -qp (qp) 
-gop_size (0 for AI, 1 for LP, 2 for RA) 
-intra_period (intra period) -n_enc_engines 3 
-n_wpp_threads 10 -performance_mode (preset) 

Kvazaar 

--input-res (resolution)  -n (frames)  --input-fps 
(fps)  --qp (qp) -p (intra period)  --gop (8 for RA, 
lp-g4d4r4t1 for LP)  --threads (2 for 2 cores, 4 for 
4 cores, 8 for 8 cores) --wpp --preset (preset) 

X265 

--input-res (resolution)  -f (frames)  --fps (fps)  
--qp (qp) --keyint (intra period)  --bframes (0 for 
LP)  --pools (2 for 2 cores, 4 for 4 cores, 8 for 8 
cores) --frame-threads (1 for 2 cores, 2 for 4 
cores, 3 for 8 cores) –p (preset) 

Divx265 -s (resolution) -n (frames) -fps (fps) -I 1 -qp (qp) 
-aqo (preset) 

 
The hardware platform used in the experiments is 

composed of an Intel® Xeon® E5-2630L v3 octa-core 
CPU running at 1.80 GHz, 16 GB of main memory. The 

encoders were compiled with GCC 4.8.5-4 and executed 
on CentOS 7 (Linux 3.10.0-327). Turbo Boost was 
disabled to achieve the reproducibility of the results. 

Due to Tiles strategy not being implemented in all 
open-source HEVC codecs under study, this paper 
focuses mainly on WPP and frame-thread parallelization 
strategies as benchmark. 

In order to ensure a common framework for the 
simulations, the experiments were conducted under the 
Common Test Conditions and Software Reference 
Configurations recommended by the JCT-VC [15] for 
Random-Access (RA) mode configuration. That 
recommendation specifies the use of four Quantization 
Parameter (QPs) (22, 27, 32 and 37) and a set of 18 test 
sequences classified in five classes, A to E, which cover 
a wide range of resolutions from the largest (2560×1600 
pixels) to the smallest (416×240 pixels), and frame rates 
from 60 fps to 24 fps. All the sequences use 4:2:0 
chroma subsampling and a bit-depth of 8 bits: 

 Class A (2560×1600 pixels): Traffic and 
PeopleOnStreet. 

 Class B (1920×1800 pixels): Kimono, ParkScene, 
Cactus, BQTerrace and BasketballDrive. 

 Class C (832×480 pixels): RaceHorsesC, 
BQMall, PartyScene and BasketballDrill. 

 Class D (416×240 pixels): RaceHorses, 
BQSquare, BlowingBubbles and BasketballPass. 

 Class E (1280×720 pixels): FourPeople, Johnny 
and KristenAndSara. 

B. Metrics 
The rate-distortion/complexity analysis was evaluated 

in terms of Computational Complexity Reduction (CCR) 
and R-D performance for all open-source HEVC codecs 
under study, and both of them were compared to the HM 
codec results used as reference. For the CCR measure, 
the Time Saving (TS) metric was computed following 
the Equation (1): 
 

100
)(.

)(.)(.(%).
6.16

6.16 



HMTimeEnc

HMTimeEncHEVCcodecTimeEncSavingT  (1) 

 
Regarding the R-D performance, the average Peak 

Signal to Noise Ratio (PSNR) metric was calculated for 
each luma (PSNRY) and chroma components (PSNRU, 
PSNRV) and for the full number of frames of each 
sequence. In order to obtain a global quality measure, 
the average PSNR of the three components, denoted as 
PSNRYUV, was also computed. As mentioned above, the 
chroma subsampling format of the test sequences was 
4:2:0, so the well-known PSNRYUV according to 
Equation (2) was used, which applies weight pondering 
to the PSNR obtained for each component. Those 
weights are recommended by the JCT-VC in [16] and 
they are considered a fair representation of the visual 
quality, which is more sensitive to the luminance 
stimulus than the chrominance. 
 

8
6)( VUY

YUV
PSNRPSNRPSNRdBPSNR 
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The PSNRYUV for the four QPs were used for the 

computation of the R-D performance by using the 
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Bjøntegaard Delta Rate (BDR) metric defined by ITU 
[17, 18] and recommended by the JCT-VC. The BDR 
provides the average difference between the R-D curves 
measured as a percentage of bit rate that is necessary to 
increase or decrease to achieve the same PSNR quality 
in both curves. In our simulation, a positive BDR means 
the encoded bit rate using the open-source HEVC codec 
under study is higher than the bit rate obtained with HM, 
thus that is denoted as the penalty in terms of bit rate. 

Finally, in order to measure the real parallelization 
capabilities, the sequential algorithm of each open-
source HEVC codec has been used as the reference 
algorithm, to calculate the corresponding speed-up and 
coding efficiency values when WPP and frame-
threading processing are enabled for 2, 4 and 8 cores in 
each codec. 

C. Simulation Results 
Table II shows the experimental results of the 

sequential open-source HEVC codecs under study 
compared with the HM 16.6 reference software for the 
high-quality encoding scenario. It can be observed that 
HomerHEVC codec obtain the highest time savings 
(98.21%) while increasing excessively the bit rate 
penalty by around 123%. On the contrary, Divx265 
codec obtains the lowest bit rate penalty (19%) with a 
considerable time saving (80%). Table III shows the 
corresponding speed-up and coding efficiency values 
when WPP and frame-threading processing are enabled 
for the high-quality encoding scenario. As can be seen, 
the HEVC codecs can reach speed-up values close to the 
ones from a parallel efficient algorithm (i.e. threads are 
almost fully utilized), providing that the frame size is 
large enough to exploit the available parallelism (see 
Class A, B and E). Accordingly, WPP obtains lower 
speed-up results with lower resolutions (see Class C and 
D). Generally, we have much less frame parallelism to 
exploit in lower resolutions than in higher resolution due 
to the number of CTU rows available. For instance, 
Class A video sequences has 25 CTU rows available 
each frame while Class D video sequences only has 4 
CTU rows.  It should be noted that no bit rate penalty is 
paid when parallelization strategies are enabled in all 
HEVC codecs under study. Among the HEVC codecs, 
Divx265 and x265 obtain, on average, the best 
parallelization performance.  

Table IV shows the experimental results of the 
sequential open-source HEVC codecs under study 
compared with the HM 16.6 reference software for the 
high-speed encoding scenario. It can be observed that 
x265 codec obtain the lowest bit rate penalty (117%) 
with similar time saving (98,5%) compared with the rest 
of HEVC codecs, which show an excessive bit rate 
penalty of over 150% or even 250%. High time savings 
are obtained by the open-source HEVC codecs using 
several suboptimal and reduced set of prediction modes 
in the picture partitioning. Table V shows the 
corresponding speed-up and coding efficiency values 
when WPP and frame-threading processing are enabled 
for the high-speed encoding scenario. In this scenario 
x265 obtain, on average, the best parallelization 
performance. With regard to coding efficiency, this 
speed-up has a negligible impact of average BD-rate 
with respect to the sequential version of the codecs. 

V. CONCLUSIONS 
This paper presents a rate-distortion/complexity 

analysis of the several open-source HEVC codecs in 
order to analyse their real parallelization capabilities. 
Among the HEVC codecs, for the high-quality encoding 
scenario, Divx265 and x265 obtain, on average, the best 
parallelization performance. In the case of the high-
speed encoding scenario, x265 obtains, on average, the 
best parallelization performance. With regard to coding 
efficiency, the speed-up obtained have a negligible 
impact of average BD-rate with respect to the sequential 
version of the codecs. 
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TABLE II: TIME SAVINGS (TS) AND CODING EFFICIENCY (BDR) RESULTS WITH RESPECT TO HM. 
HIGH-QUALITY ENCODING SCENARIO 

 

Classification Sequence Frames 

HomerHEVC Divx265 Kvazaar x265 

TS 
 (%) 

BDR 
(%) 

TS 
(%) 

BDR 
(%) 

TS  
(%) 

BDR 
(%) 

TS  
(%) 

BDR 
(%) 

Class A 
(2560x1600) 

Traffic 150 -98,08 105,8 -79,81 19,8 -87,39 60,4 -54,89 28,1 
PeopleOnStreet 150 -98,31 51,1 -82,15 10,0 -68,76 45,7 -35,51 22,0 

Class B 
(1920x1080) 

Kimono 240 -98,20 80,3 -83,56 20,8 -71,75 59,4 -44,94 38,1 
ParkScene 240 -98,06 100,5 -78,85 23,0 -82,48 57,6 -48,83 33,3 
Cactus 500 -98,22 107,2 -79,99 16,6 -74,98 77,3 -49,20 44,7 
BasketballDrive 500 -98,33 82,3 -82,19 15,2 -63,45 76,3 -36,67 52,3 
BQTerrace 600 -98,17 182,0 -78,56 25,2 -82,89 120,7 -48,87 43,5 

Class C 
(832x480) 

BasketballDrill 500 -98,29 100,0 -79,98 17,3 -65,96 45,4 -47,70 39,1 
BQMall 600 -98,20 115,5 -79,82 19,7 -69,54 73,5 -44,93 45,5 
PartyScene 500 -98,11 164,9 -74,90 21,9 -77,93 64,7 -44,51 38,6 
RaceHorses 300 -98,40 56,3 -81,03 14,3 -57,30 51,3 -29,21 23,5 

Class D 
(416x240) 

BasketballPass 500 -98,36 63,6 -80,12 10,3 -57,54 49,0 -36,94 26,0 
BQSquare 600 -97,94 334,4 -73,98 33,0 -86,23 126,7 -47,66 45,4 
BlowingBubbles 500 -98,04 145,5 -73,56 22,0 -81,61 63,7 -46,82 39,1 
RaceHorses 300 -98,34 60,9 -79,50 13,5 -56,11 51,0 -27,19 24,6 

Class E 
(1280x720) 

FourPeople 600 -98,21 124,7 -81,78 17,3 -91,43 50,2 -65,38 37,9 
Johnny 600 -98,28 197,1 -83,53 22,1 -94,56 76,7 -62,50 48,2 
KristenAndSara 600 -98,29 155,1 -83,50 19,4 -91,94 67,9 -58,00 45,1 

Class A   -98,19 78,43 -80,98 14,88 -78,07 53,05 -45,20 25,07 
Class B   -98,20 110,46 -80,63 20,16 -75,11 78,24 -45,70 42,38 
Class C   -98,25 109,20 -78,93 18,28 -67,68 58,75 -41,59 36,69 
Class D   -98,17 151,11 -76,79 19,69 -70,37 72,58 -39,65 33,78 
Class E   -98,26 158,94 -82,93 19,58 -92,64 64,93 -61,96 43,73 
AVERAGE   -98,21 123,73 -79,82 18,95 -75,66 67,64 -46,10 37,51 

 
 

TABLE III: SPEED-UP AND CODING EFFICIENCY (BDR) RESULTS (2, 4 AND 8 CORES). 
HIGH-QUALITY ENCODING SCENARIO 

 

Class Sequence 
HomerHEVC Divx265 Kvazaar x265 

Speed-Up Speed-Up Speed-Up Speed-Up 
2 4 8 2 4 8 2 4 8 2 4 8 

A Traffic 1,95 3,89 7,79 2,01 4,02 8,04 1,93 3,74 7,63 1,96 3,94 7,72 
PeopleOnStreet 1,95 3,91 7,81 2,00 4,01 8,03 1,91 3,82 8,05 1,96 3,98 7,79 

B 

Kimono 1,95 3,91 7,60 1,99 3,99 7,95 1,90 3,51 6,59 1,96 3,92 7,58 
ParkScene 1,95 3,89 7,60 1,99 3,99 7,97 1,86 2,98 5,73 1,96 3,90 7,51 
Cactus 1,96 3,91 7,63 2,00 3,99 7,99 1,90 3,38 6,11 1,96 3,99 7,74 
BasketballDrive 1,94 3,91 7,62 2,00 4,00 7,95 1,90 3,48 6,93 1,96 3,98 7,72 
BQTerrace 1,97 3,89 7,62 2,00 4,00 7,99 1,89 3,39 6,19 1,96 3,96 7,70 

C 

BasketballDrill 1,83 3,55 4,37 1,96 3,61 4,81 1,87 3,52 3,75 1,90 3,70 5,27 
BQMall 1,82 3,50 4,14 1,97 3,59 4,83 1,89 3,50 3,67 1,90 3,71 5,29 
PartyScene 1,84 3,59 4,48 1,97 3,62 4,89 1,76 3,13 3,32 1,88 3,73 5,29 
RaceHorses 1,84 3,58 4,62 1,97 3,65 4,89 1,86 3,74 4,47 1,89 3,83 6,04 

D 

BasketballPass 1,52 1,50 1,34 1,69 2,23 2,28 1,81 1,98 2,04 1,67 2,22 2,86 
BQSquare 1,53 1,63 1,40 1,73 2,37 2,44 1,85 2,07 1,97 1,68 2,30 3,10 
BlowingBubbles 1,53 1,67 1,41 1,74 2,33 2,42 1,82 2,02 2,02 1,66 2,23 2,91 
RaceHorses 1,55 1,71 1,42 1,76 2,34 2,44 1,87 2,16 2,37 1,69 2,46 3,08 

E 
FourPeople 1,92 3,80 7,10 1,99 3,95 6,68 1,88 3,12 3,22 1,95 3,91 7,11 
Johnny 1,91 3,79 6,83 1,99 3,97 7,15 1,92 3,72 4,87 1,91 3,87 7,42 
KristenAndSara 1,92 3,80 6,81 1,99 3,97 7,07 1,83 3,43 3,91 1,91 3,88 7,31 

A  1,95 3,90 7,80 2,00 4,01 8,03 1,92 3,78 7,84 1,96 3,96 7,76 
B  1,95 3,90 7,61 1,99 3,99 7,97 1,89 3,35 6,31 1,96 3,95 7,65 
C  1,83 3,55 4,41 1,97 3,62 4,86 1,85 3,47 3,80 1,89 3,74 5,47 
D  1,53 1,63 1,39 1,73 2,32 2,40 1,84 2,06 2,10 1,68 2,30 2,99 
E  1,92 3,79 6,91 1,99 3,96 6,97 1,88 3,42 4,00 1,93 3,89 7,28 
 AVERAGE 1,84 3,36 5,63 1,94 3,58 6,04 1,87 3,22 4,81 1,88 3,57 6,23 

BDR (%)             
A  78,72 78,64 78,65 14,88 14,88 14,88 53,05 53,05 53,28 25,07 25,11 25,11 
B  110,50 110,48 110,50 20,16 20,16 20,16 78,24 78,24 78,24 42,38 40,41 40,41 
C  109,25 109,29 109,24 18,28 18,28 18,28 58,75 58,75 58,75 36,69 36,36 36,36 
D  151,10 151,18 151,16 19,69 19,69 19,69 72,39 72,39 72,39 33,78 33,64 33,64 
E  159,13 159,07 159,04 19,58 19,58 19,58 64,93 65,00 65,00 43,73 44,42 44,42 
 AVERAGE 123,82 123,82 123,81 18,95 18,95 18,95 67,59 67,61 67,63 37,51 36,98 36,98 
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TABLE IV: TIME SAVINGS (TS) AND CODING EFFICIENCY (BDR) RESULTS WITH RESPECT TO HM. 
HIGH-SPEED ENCODING SCENARIO 

 

Classification Sequence Frames 

HomerHEVC Divx265 Kvazaar x265 

TS 
 (%) 

BDR 
(%) 

TS 
(%) 

BDR 
(%) 

TS  
(%) 

BDR 
(%) 

TS  
(%) 

BDR 
(%) 

Class A 
(2560x1600) 

Traffic 150 -99,12 135,9 -99,77 155,2 -99,42 214,5 -98,71 92,9 
PeopleOnStreet 150 -99,19 62,5 -99,74 113,7 -99,27 135,6 -98,15 82,5 

Class B 
(1920x1080) 

Kimono 240 -99,13 112,6 -99,69 99,2 -99,31 178,1 -98,29 63,9 
ParkScene 240 -99,11 120,3 -99,71 139,2 -99,30 203,3 -98,50 84,7 
Cactus 500 -99,21 136,4 -99,68 147,6 -99,33 259,9 -98,47 117,9 
BasketballDrive 500 -99,23 102,4 -99,65 124,8 -99,25 257,1 -98,34 96,5 
BQTerrace 600 -99,19 235,2 -99,69 312,1 -99,28 574,0 -98,50 189,2 

Class C 
(832x480) 

BasketballDrill 500 -99,25 121,6 -99,75 142,8 -99,35 158,7 -98,58 114,6 
BQMall 600 -99,16 140,5 -99,71 198,9 -99,21 280,8 -98,58 139,8 
PartyScene 500 -99,23 201,1 -99,72 238,0 -99,12 313,9 -98,41 133,9 
RaceHorses 300 -99,29 72,8 -99,70 154,1 -99,14 202,0 -98,14 115,9 

Class D 
(416x240) 

BasketballPass 500 -99,19 75,5 -99,69 128,4 -99,18 157,8 -98,32 98,3 
BQSquare 600 -99,04 421,2 -99,68 495,5 -99,01 641,4 -98,48 222,2 
BlowingBubbles 500 -99,15 181,4 -99,69 209,6 -99,11 268,7 -98,53 132,5 
RaceHorses 300 -99,20 73,8 -99,68 156,9 -99,09 186,8 -98,07 115,9 

Class E 
(1280x720) 

FourPeople 600 -99,20 169,9 -99,74 111,1 -99,58 177,6 -99,10 83,0 
Johnny 600 -99,19 272,9 -99,70 165,3 -99,61 293,4 -99,16 120,9 
KristenAndSara 600 -99,18 208,0 -99,72 140,9 -99,60 252,0 -99,08 106,8 

Class A   -99,16 99,20 -99,75 134,47 -99,34 175,04 -98,43 87,69 
Class B   -99,17 141,35 -99,68 164,59 -99,29 294,49 -98,42 110,45 
Class C   -99,23 134,00 -99,72 183,44 -99,21 238,85 -98,43 126,03 
Class D   -99,14 187,98 -99,68 247,59 -99,10 313,69 -98,35 142,23 
Class E   -99,19 216,93 -99,72 139,11 -99,60 241,00 -99,11 103,60 
AVERAGE   -99,18 157,99 -99,71 179,63 -99,29 264,20 -98,52 117,30 

 
 

TABLE V: SPEED-UP AND CODING EFFICIENCY (BDR) RESULTS (2, 4 AND 8 CORES). 
HIGH-SPEED ENCODING SCENARIO 

 

Class Sequence 
HomerHEVC Divx265 Kvazaar x265 

Speed-Up Speed-Up Speed-Up Speed-Up 
2 4 8 2 4 8 2 4 8 2 4 8 

A Traffic 1,95 3,85 7,65 1,69 3,27 5,43 1,97 3,69 8,25 1,98 3,98 7,87 
PeopleOnStreet 1,95 3,90 7,76 1,82 3,54 6,33 1,94 3,77 8,22 2,01 4,02 7,95 

B 

Kimono 1,97 3,90 7,27 1,83 3,46 5,97 1,96 3,57 7,92 1,96 3,94 7,77 
ParkScene 1,94 3,83 7,08 1,78 3,37 5,82 1,95 3,42 7,89 1,94 3,92 7,70 
Cactus 1,95 3,85 7,08 1,84 3,48 6,29 1,96 3,48 7,80 1,96 3,93 7,71 
BasketballDrive 1,99 3,93 7,26 1,87 3,60 6,49 1,96 3,56 7,98 1,94 3,94 7,75 
BQTerrace 1,95 3,83 7,12 1,84 3,45 6,29 1,91 3,48 7,85 1,90 3,91 7,66 

C 

BasketballDrill 1,83 3,29 3,44 1,75 3,01 4,86 1,87 3,81 5,57 1,88 3,88 7,38 
BQMall 1,81 3,25 3,41 1,77 3,03 4,94 1,90 3,96 5,42 1,87 3,89 7,45 
PartyScene 1,81 3,29 3,77 1,78 3,09 5,00 1,87 3,88 6,08 1,89 3,88 7,42 
RaceHorses 1,85 3,40 4,02 1,81 3,20 5,25 1,85 3,89 6,05 1,91 3,87 7,47 

D 

BasketballPass 1,41 1,20 1,19 1,73 2,65 3,23 1,91 2,55 2,57 1,81 3,38 5,02 
BQSquare 1,41 1,21 1,19 1,69 2,57 3,05 1,93 2,73 2,79 1,75 3,44 4,70 
BlowingBubbles 1,41 1,21 1,18 1,68 2,56 3,00 1,96 2,88 3,05 1,76 3,40 4,63 
RaceHorses 1,46 1,24 1,21 1,76 2,67 3,19 1,89 2,76 3,16 1,83 3,68 5,48 

E 
FourPeople 1,91 3,64 6,43 1,64 3,04 4,95 1,91 4,02 6,00 1,87 3,86 7,49 
Johnny 1,91 3,66 6,11 1,74 3,09 5,18 1,87 3,94 7,32 1,85 3,85 7,51 
KristenAndSara 1,90 3,64 6,04 1,74 3,09 5,19 1,78 3,77 6,84 1,85 3,85 7,46 

A  1,95 3,88 7,71 1,75 3,40 5,88 1,96 3,73 8,23 1,99 4,00 7,91 
B  1,96 3,87 7,16 1,83 3,47 6,17 1,95 3,50 7,89 1,94 3,93 7,72 
C  1,83 3,31 3,66 1,78 3,08 5,01 1,87 3,88 5,78 1,89 3,88 7,43 
D  1,42 1,21 1,19 1,71 2,61 3,12 1,92 2,73 2,90 1,79 3,47 4,96 
E  1,91 3,65 6,19 1,71 3,07 5,11 1,86 3,91 6,72 1,85 3,85 7,49 
 AVERAGE 1,81 3,18 5,18 1,76 3,13 5,06 1,91 3,55 6,30 1,89 3,83 7,10 

BDR (%)             
A  99,77 99,69 99,72 134,47 134,47 134,47 175,04 175,04 175,19 87,69 87,69 87,69 
B  141,74 141,57 141,75 164,59 164,59 164,59 294,49 294,49 294,11 110,45 110,46 110,46 
C  136,97 136,98 137,01 183,44 183,44 183,44 238,85 238,99 238,99 126,03 126,04 126,04 
D  189,63 188,80 188,39 247,59 247,59 247,59 313,48 313,48 313,48 142,23 142,23 142,23 
E  216,16 216,00 215,97 139,11 139,11 139,11 241,00 240,80 240,80 103,60 103,60 103,60 
 AVERAGE 159,06 158,80 158,76 179,63 179,63 179,63 264,16 264,15 264,07 117,30 117,31 117,31 
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Resumen — Cuando se usan esquemas de cuantización 
uniforme con dead zone, el rendimiento R/D final puede 
verse afectado por dos parámetros, el tamaño del dead 
zone y la ubicación del punto de reconstrucción en cada 
intervalo de cuantización. En este trabajo analizamos cómo 
afecta el ancho del dead zone a la calidad de la imagen 
reconstruida en codificadores wavelet que han sido 
mejorados perceptualmente usando la función de 
sensibilidad al contraste del sistema visual humano. Puesto 
que la aplicación de la CSF altera la distribución de los 
coeficientes wavelet en los intervalos de cuantización y 
afecta a los coeficientes que entran en el dead zone, una 
elección apropiada de estos parámetros de cuantización 
puede mejorar el rendimiento R/D. Tras un completo 
estudio de los efectos de estos parámetros del cuantizador, 
observamos que ajustándolo de manera óptima para cada 
imagen, se pueden obtener ahorros en tasa de bits de hasta
el 7,7% respecto a la utilización de esquemas tradicionales
de cuantización uniforme o con dead zone fijo. 

Palabras clave—Cuantización perceptual; Codificación 
perceptual de imágenes; análisis del rendimiento R/D; 
Contrast Sensitivity Function; Codificadores de Imagen 
basados en waveltes.

I. INTRODUCCIÓN

N un codificador de imagen o video con pérdida, el 
cuantizador es la etapa en la que se produce la 
pérdida de información.  Obviamente la pérdida de 

información está estrechamente relacionada con la 
calidad de la imagen reconstruida y con la tasa de bits 
objetivo. Por tanto el cuantizador debe diseñarse con 
cuidado para obtener la mejor calidad posible para una
determinada tasa de bits o para obtener la mínima tasa 
de bits posible para una misma calidad de la imagen 
reconstruida, es decir, debe ser diseñado para obtener la 
mejor relación rate-distortion (R/D). 

Los esquemas de cuantización más utilizados en los 
estándares de codificación de imagen y video son: (a) 
Uniform Scalar Quantizer (USQ)  usado en el JPEG, 
SPITH, MPEG-2, MPEG-4 y JPEG2000 Part I entre 
otros; (b) Uniform Scalar Dead Zone Quantizer 
(USDZQ) usado en los codificadores H.263, 
H.264/AVC y en HEVC; (c) Universal Coded Trellis
Quantizer (UTCQ) usado en JPEG2000 Part II y
finalmente (d) Uniform Variable Dead Zone Quantizer
(UVDZQ) usado también en el codificador JPEG2000
Part II.

Todos estos esquemas de cuantización eliminan la 
información de la imagen que aportan los coeficientes 
localizados en la zona alrededor del cero, conocida 
como Dead Zone (DZ). La diferencia entre USQ y 
UDSZQ es básicamente el Dead Zone Size (DZS) como 
se muestra en la Fig. 1, donde además se puede observar 
que  el tamaño de los intervalos de cuantización, 
permanece constante o uniforme, con valor Δ. Estos 
cuantizadores ubican el punto de reconstrucción en el 
centro del intervalo. Por ejemplo, en la Fig. 1, el punto 
de reconstrucción para cada coeficiente dentro del 
primer intervalo, entre d1 y d2, es r1. 

Un cuantizador UVDZQ, variable o parametrizado, 
puede actuar como un USQ o como un USDQ. Se 
pueden modelar variando el paso de cuantización Δ y la 
ubicación del punto de reconstrucción, denotado por δ. 
El DZS se expresa normalmente como múltiplo de Δ y 
por tanto un USQ tiene un DZS DE 1Δ y un USDZQ 
tiene un tamaño fijo de DZ de 2Δ.

Fig. 1. Esquemas de cuantización uniforme. Izquierda USQ: DZS=1Δ; 
Derecha USDZQ: DZS=2Δ

Para determinar qué coeficientes deben anularse, es 
decir, entrar en el dead zone, hay que establecer un 
compromiso entre calidad y rate. Variaciones en el DZS 
y en Δ afectan a la calidad de la reconstrucción y al rate 
obtenido, sin embargo, variaciones en δ sólo afectan a la 
calidad de reconstrucción y no a la tasa de bits, ya que 
este parámetro se usa sólo en el decodificador. Elegir 
una combinación óptima de estos tres parámetros al 
codificar una determinada imagen es difícil y más aún si 
queremos obtener un estimador de éstos que obtenga 
resultados similares al óptimo para cualquier imagen.  
La principal motivación de este trabajo es estudiar y 
analizar el papel que tiene el dead zone y el punto de 
reconstrucción en el rendimiento R/D de codificadores 
de imagen basados en wavelets y mejorados 
perceptualmente.
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Otros trabajos en la literatura se han propuesto y 
analizado el diseño y el rendimiento de diferentes 
cuantizadores uniformes. En [1] los autores compararon 
el rendimiento de los esquemas USQ, USDZQ y UTCQ 
con codificadores wavelet sin codificación perceptual. 
Sus resultados muestran que aunque los errores de 
reconstrucción fueron menores con el UTCQ, cuando se 
combina la cuantización uniforme con codificadores 
entrópicos, el USDZQ fue la mejor opción habiendo 
seleccionado con cuidado el DZS. Los resultados 
muestran que el USDZQ puede reducir efectivamente la 
entrada al codificador entrópico mejorando por tanto la 
relación R/D. Por tanto, los autores mostraron que un 
USDZQ parametrizado, es decir, un UVDZQ es 
apropiado para sistemas de compresión de imagen 
basados en transformadas wavelet o DCT.

Está muy extendido en la literatura usar el centro del 
intervalo de cuantización para ubicar δ [2], o usar el 
centroide de la distribución de coeficientes en cada 
intervalo de cuantización. Sin embargo algunos autores 
recomiendan otras ubicaciones de δ para cuantizadores 
basados en la transformada DCT  [3].

Algunos trabajos analizan específicamente la 
importancia de estos parámetros (DCZ y δ). En el 
estándar H.264/AVC se propone un parámetro de 
redondeo f que controla la ubicación del punto de 
reconstrucción dentro del intervalo de cuantización, 
especificando f=Δ/3 cuando se usa codificación intra y 
f=Δ/6 cuando se usa codificación inter. En [4] los 
autores aplican un esquema de cuantización con dead 
zone variable para el H.264/AVC utilizando un 
parámetro de desplazamiento (offset) adicional para 
mejorar simultáneamente el tamaño del dead zone y la 
ubicación del punto de reconstrucción. De esta forma, 
argumentan que δ se ajusta mejor a la distribución de 
coeficientes dentro de los intervalos de cuantización. 

En [5] se realizaron estudios analíticos para obtener un 
DZS óptimo para un rango de tasas de bits de hasta 
1bpp. Los autores propusieron un algoritmo para obtener 
el DZS y Δ óptimos. Un cuantizador uniforme con esos 
óptimos minimiza el error cuadrático medio de la fuente 
cuantizada. Usaron una GGD (Generalized Gaussian 
Distribution) para probar el algoritmo con diferentes 
tipos de distribuciones de coeficientes, como gausiana, 
laplaciana y otras con colas más extensas. En todos los 
casos el autor mantiene sin embargo δ en el centro del 
intervalo de cuantización. 

También Marcelin et al. en [2,6] mostraron la 
influencia del DZS en el rendimiento R/D del 
codificador JPEG2000. También usaron una GGD con 
distribuciones gausianas, laplaciana y otras para cubrir 
la variabilidad observada en las distribuciones de 
coeficientes wavelet para las imágenes comúnmente 
usadas. Los autores proponen un DZS de 1.5Δ, el cual 
puede proporcionar un ligero descenso en el MSE 
generando sin embargo una mejor percepción de la 
imagen reconstruida en zonas con poca textura. Como 
no hay un δ óptimo para todas las imágenes, el estándar 
JPEG2000 permite la elección del valor de δ entre 0 y 1, 
usando δ=1/2 como valor recomendado para la mayoría 
de las imágenes. 

El rendimiento del codificador puede aumentarse
utilizando cuantizadores con dead zone y ajustando su 

tamaño. En [7] el autor hizo un experimento con una 
única imagen y un codificador de imagen basado en 
wavelets para determinar cuál era el DZS que obtenía 
mejor rendimiento. Midieron la ganancia en calidad  al 
reemplazar un USQ por un USDZQ en el codificador 
wavelet. El estudio midió el rendimiento R/D utilizando 
el PSNR como métrica de distorsión. Para dicha imagen 
obtuvieron un DZS óptimo de 1.9∆ que proporcionaba 
un incremento de calidad de 0,5 dBs.

En los estudios mencionados se han utilizado 
diferentes cuantizadores uniformes, remarcando la 
influencia de ambos parámetros (DZS y δ) en el 
rendimiento R/D de codificadores wavelet. Como se 
observa, estos estudios se hicieron con condiciones 
heterogéneas que proporcionan diferentes propuestas de 
cuál es el DZS óptimo, el punto de reconstrucción 
sugerido se sitúa en el centro del intervalo y no 
consideran ninguna aproximación de codificación 
perceptual.

En este trabajo realizaremos un extenso estudio para 
determinar cómo afecta el tamaño del dead zone DZS  y 
la ubicación del punto de reconstrucción δ, en el 
rendimiento R/D de codificadores wavelet que han sido 
mejorados perceptualmente con la inclusión de la curva 
de sensibilidad al contraste, Contras Sensitivity Function 
(CSF) del sistema visual humano.

Cuando se aplican técnicas de codificación perceptual 
como la CSF los coeficientes transformados se ponderan 
conforme a la importancia perceptual de la información 
que aportan. Se puede incluir la CSF en los 
codificadores de diversas formas como se expone en [8] 
pero la idea fundamental es que aquellos coeficientes 
localizados en las frecuencias espaciales para las que el 
sistema visual humano es más sensible sean elevados o 
ponderados en mayor amplitud que otros menos 
importantes perceptualmente.

La aplicación de la CSF modifica la distribución de los 
coeficientes wavelets proporcionando uniformidad 
perceptual, de forma que cuando posteriormente se 
aplique un cuantizador uniforme, éste afecte 
perceptualmente a todos los coeficientes en igual 
medida. Para maximizar el rendimiento R/D para un 
amplio rango de tasas de bits es importante elegir la 
relación óptima entre del DZS y ∆, conjuntamente con  
el mejor valor de δ.

Para determinar la magnitud de mejora del 
rendimiento R/D usaremos un UVDZQ en un 
codificador wavelet que incluye la CSF midiendo el 
rendimiento en términos de la métrica perceptual PSNR-
HVS puesto que como ciertos estudios sugieren 
[9,10,11] las comparaciones de rendimiento de 
codificadores que usen técnicas de codificación 
perceptual deben ser hechas con métricas objetivas de 
valoración perceptual de la calidad (perceptual quality 
assessment metrics). Cubriremos un amplio rango de 
tasas de bit, hasta 3 bpp, es decir, desde muy baja
calidad hasta niveles de calidad perceptual sin perdida 
(visually lossless), incrementando el valor de ∆.

El resto del artículo está organizado como sigue: en la 
sección II se repasa brevemente la formulación de los 
diferentes esquemas de cuantización y cómo se pueden 
relacionar entre sí. En la sección III se expone la 
metodología utilizada para realizar el trabajo. En la 
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sección IV presentamos los resultados de las 
comparaciones y en la sección V abordamos las 
conclusiones y líneas futuras. 

II. ESQUEMAS DE CUANTIZACIÓN
En esta sección repasamos brevemente la formulación 

para los cuantizadores USQ, USDZQ y UVDZQ y cómo 
el UVDZQ puede ser considerado un cuantizador 
uniforme universal al ser posible funcionar como un 
USQ o un USDZQ ajustando apropiadamente los 
parámetros de cuantización.

Cualquier cuantizador puede ser descompuesto en dos 
etapas distintas, referidas como la etapa de clasificación 
(o cuantización directa) y la etapa de reconstrucción (o 
cuantización inversa). Las ecuaciones (1) y (2) 
corresponden a la cuantización directa e inversa para un 
USQ. Las ecuaciones (3) y (4) representan esas etapas 
para un USDZQ y finalmente las ecuaciones (5) y (6) 
corresponden a un UVDZQ.

 𝐶𝐶′ = 𝑠𝑠𝑠𝑠𝑠𝑠𝑠𝑠(𝐶𝐶) �|𝐶𝐶|
∆

+ 1
2
�         (1)

�̂�𝐶 = ∆ 𝐶𝐶′                    (2)

 𝐶𝐶′ = 𝑠𝑠𝑠𝑠𝑠𝑠𝑠𝑠(𝐶𝐶) �|𝐶𝐶|
∆
�             (3)

�̂�𝐶 = 𝑠𝑠𝑠𝑠𝑠𝑠𝑠𝑠(𝐶𝐶′)(|𝐶𝐶′| + 𝛿𝛿)∆  (4)

 𝐶𝐶′ = �𝑠𝑠𝑠𝑠𝑠𝑠𝑠𝑠
(𝐶𝐶) �|𝐶𝐶|+𝜉𝜉Δ

Δ
�    𝑠𝑠𝑖𝑖 |𝐶𝐶| ≥ −𝜉𝜉Δ

0                               𝑠𝑠𝑖𝑖 |𝐶𝐶| < −𝜉𝜉Δ
(5)

 �̂�𝐶 = �𝑠𝑠𝑠𝑠𝑠𝑠𝑠𝑠
(𝐶𝐶′)(|𝐶𝐶′| − 𝜉𝜉 + 𝛿𝛿)Δ   𝑠𝑠𝑖𝑖 𝐶𝐶′ ≠ 0

0                                              𝑠𝑠𝑖𝑖 𝐶𝐶′ = 0 (6)

Donde C es el coeficiente transformado antes de la 
cuantización. 𝐶𝐶′ es el coeficiente cuantizado justo tras la 
etapa directa y �̂�𝐶 es el valor reconstruido después de la 
etapa de cuantización inversa. El USQ recupera el valor 
del coeficiente en el centro del intervalo. La constante δ,
usada en los otros esquemas, establece la ubicación del 
punto de recuperación. Los valores permitidos para δ 
están en el rango [0..1]. La constante ξ define el tamaño 
del dead zone, permitiéndose valores en el rango 
(−∞. .1], y finalmente el paso de cuantización ∆ 
determina la cantidad de cuantización y por tanto el 
nivel de compresión. 

El parámetro ξ tal que (𝜉𝜉 ≤ 1), determina el tamaño 
del dead zone, el DZS, en un cuantizador UVDZQ. 
Dependiendo de su valor el dead zone se fija de la 
siguiente manera:

• 𝜉𝜉 < 0 incrementa el tamaño típico de un 
USDZQ, es decir, 𝐷𝐷𝐷𝐷𝐷𝐷 > 2Δ

• 𝜉𝜉 = 0 produce un dead zone exactamente de 
𝐷𝐷𝐷𝐷𝐷𝐷 = 2Δ, siendo Δ el primer punto de decisión 
o umbral de cuantización, es decir d1 en Fig.1. 

• 0 < 𝜉𝜉 < 1 reduce el tamaño del dead zone por 
debajo del típico, es decir, 𝐷𝐷𝐷𝐷𝐷𝐷 < 2Δ, donde un 
valor de 𝜉𝜉 = 0.5 corresponde con un USQ con u 
𝐷𝐷𝐷𝐷𝐷𝐷 = 1Δ.

• Conforme  ξ se aproxima a 1 el  DZS se reduce 
hasta 0, por tanto cuando ξ=1 entonces DZS=0.

Para poder ajustar un UVDZQ que funcione como un 
USQ tenemos que usar 𝜉𝜉 = 0.5 y δ=0.5, y para que 
funcione como un USDZQ con el punto de 
reconstrucción en el centro del intervalo de cuantización 
tenemos que usar 𝜉𝜉 = 0.0 y δ=0.5.

III. MÉTODOS
Como mencionábamos, el objetivo de este estudio es 

analizar cómo afecta el tamaño del dead zone, DZS, y la 
ubicación del punto de reconstrucción δ, al rendimiento 
R/D de codificadores wavelet con mejoras perceptuales, 
concretamente la inclusión de la CSF.

Por tanto en este estudio utilizamos un codificador de 
imagen descrito en [12] y una métrica perceptual o 
QAM, en concreto la PSNR-HVS, para medir la calidad 
perceptual de cada uno de los esquemas de cuantización 
[13] por medio de la implementación en C++ de dicha 
métrica hecha en la herramienta Video Quality 
Measurement Tool (VQMT) [14]. El codificador utiliza 
una matriz de pesos optimizada que implementa uno de 
los modelos más utilizados de la CSF [15].

Las variaciones en estos dos parámetros, DZS y δ, 
producen diferentes rendimientos o curvas R/D. 
Analizaremos el rendimiento R/D desde dos 
perspectivas. La primera desde la ganancia de calidad 
perceptual, es decir, comparamos la calidad para la 
misma tasa de bits, y en la segunda comparamos las tasa 
de bits para un mismo nivel de calidad en la imagen 
reconstruida.

Para proporcionar un valor de ahorro de tasa de bits y
ganancia en calidad usamos el método Bjontegaard [16] 
para representar los resultados como porcentajes de 
ganancia para distintos rangos de tasa de bits y distintos 
intervalos de calidad. Adicionalmente proporcionaremos 
valores absolutos de la tasa de bits expresados en bits
por pixel (bpp).

Hemos definido un conjunto representativo de 
imágenes de entrenamiento (768x512) compuesto por 
las 23 imágenes del Kodak Set. Para cada imagen del 
conjunto de entrenamiento obtendremos el par de 
parámetros 𝜉𝜉 y δ que maximizan el área de la curva R/D. 
Para hacer esto creamos un espacio 2D de valores (ξ,δ) 
para los rangos que se muestran a continuación. Para 
cada combinación de estos parámetros codificamos y 
decodificamos la imagen en valores crecientes de 
stepsize, ∆. Medimos la calidad en PSNR-HVS dBs y la 
tasa de bits en bpp.

• −0.250 ≤ 𝜉𝜉 ≤ 1 en saltos de 0.010 ξ obteniendo 
126 valores diferentes.  Este rango produce DZS 
que varían desde 2.5Δ a 0 en saltos de -0.02Δ 

• 0 ≤  𝛿𝛿 ≤ 1 usando saltos de 0.1 δ para obtener 
11 posiciones diferentes variando de izquierda a 
derecha en el intervalo de cuantización. 

Se han calculado un total de 1.386 permutaciones
(ξ,δ). Para cada una de ellas hemos creado una curva 
R/D al usar 13 valores de ∆diferentes, distribuidos 
uniformemente en el rango de tasa de bits. Esto produce 
un total de 18.018 imágenes comprimidas para cada una 
de las 23 imágenes del conjunto de entrenamiento. 

La Fig. 2 muestra el comportamiento R/D para la 
imagen ‘01’ del conjunto de entrenamiento. Cada curva 
corresponde con uno de los valores de ξ dentro del rango 
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de evaluación, pero sólo la curva con mejor rendimiento 
de δ se ha dibujado. La curva con mejor rendimiento 
(ξ,δ) se ha remarcado con una línea más gruesa. Se ha 
elegido un rango tan grande de valores de ξ para evitar 
máximos locales en el cálculo del área de las curvas y 
para tener una perspectiva general de cómo es el 
comportamiento R/D de las curvas en el rango. 

Fig. 2. Mejor curva R/D para cada ξ del conjunto de entrenamiento. En 
esta figura sólo el mejor δ es mostrado para cada ξ

TABLA I

RANGO DE TASAS DE BITS BAJO ESTUDIO

Rate 
Ranges

Rate (bpp) Quality (dB)
Low high low high

ALL 0.0 3.0 25.0 50.5
L 0.0 0.5 25.0 32.1
M 0.5 1.0 32.1 37.6
H 1.0 1.5 37.6 41.7

VH 1.5 3.0 41.7 50.5

TABLA II

ξ Y δ ÓPTIMOS PARA EL CONJUNTO DE ENTRENAMIENTO

Image Optimum ξ Optimum δ DZS
1 0.460 0.4 1.08 Δ
2 0.400 0.4 1.20 Δ
3 0.300 0.5 1.40 Δ
4 0.450 0.4 1.10 Δ
5 0.450 0.5 1.10 Δ
6 0.390 0.5 1.22 Δ
7 0.350 0.5 1.30 Δ
8 0.390 0.5 1.22 Δ
9 0.380 0.4 1.24 Δ

10 0.400 0.4 1.20 Δ
11 0.380 0.5 1.24 Δ
12 0.450 0.4 1.10 Δ
13 0.450 0.4 1.10 Δ
14 0.490 0.4 1.02 Δ
15 0.380 0.4 1.24 Δ
16 0.370 0.5 1.26 Δ
17 0.400 0.4 1.20 Δ
18 0.450 0.4 1.10 Δ
19 0.350 0.5 1.30 Δ
20 0.350 0.5 1.30 Δ
21 0.380 0.5 1.24 Δ
22 0.460 0.4 1.08 Δ
23 0.380 0.4 1.24 Δ

Min(ξ,δ) 0.300 0.40 1.40 Δ
Mean(ξ,δ) 0.403 0.44 1.19 Δ
Max(ξ,δ) 0.490 0.50 1.02 Δ

Medimos el área de cada una de estas curvas respecto 
al eje de abcisas pudiendo, por tanto, determinar que par 
de valores (ξ,δ) obtienen la mayor área. La curva con 
mayor área es la que tiene el mejor rendimiento R/D 
dentro del rango estudiado. Dicho rango va desde 0 bpp 
hasta 3.0 bpp. La calidad, expresada en PNSR-HVS dBs 
varía para todo el conjunto de entrenamiento  desde 17.3 
dBs hasta 57.7 dBs, es decir, desde muy mala calidad 
respecto al original hasta visualmente imperceptible. El
rango dinámico de calidades para cada imagen varía 
dependiendo de su contenido.

Para cada imagen escogemos los parámetros (ξ,δ) con 
mejor rendimiento, los que nos proporcionan la curva 
R/D óptima. Llamamos a esa curva COPT y la 
comparamos con las curvas correspondientes a los 
parámetros para USQ y USDZQ, llamadas CUSQ y
CUSDZQ con  (ξ=0.5,δ=0.5) y (ξ=0.0,δ=0.5) 
respectivamente. En esta comparación medimos la 
ganancia en tasa de bits y calidad para COPT respecto a 
CUSQ y CUSDZQ utilizando el método Bjontegaard. 

Analizamos estas diferencias para todo el rango de tasa 
de bits y también para diferentes subrangos que 
etiquetamos como bajos, medios, altos y muy altos. La 
tabla I muestra estos rangos con una aproximación de 
sus correspondientes intervalos de calidad. Estos rangos 
son ALL para todo el rango, L para tasas  bajas, M para 
medias, H para altas y VH para tasa de bit muy altas. 
Dependiendo  del contenido de la imagen, la tasa de 
compresión es diferente para cada imagen, por tanto, las 
columnas para calidad en la tabla I muestran valores 
promedios de todas las imágenes para los límites de 
calidad alto y bajo.

Se calcula la ganancia en calidad o tasa de bits para 
COPT respecto a CUSQ y CUSDZQ en cada uno de estos 
rangos. 

De esta forma tenemos la ganancia máxima para cada 
imagen y rango de tasa. Las curvas COPT, CUSQ y CUSDZQ
se han estimado  con un proceso automático de ajuste de 
curvas (curve fitting)  que busca el mejor ajuste usando 
modelos polinómicos y racionales proporcionados por la 
herramienta Matlab Curve Fitting Toolbox. Una vez 
tenemos los parámetros que modelan la curva podemos 
obtener las diferencias absolutas en tasa de bits y calidad 
para cualquier rango. Se obtienen también los valores 
absolutos medios de ahorro en tasa de bits.

Tras analizar el conjunto de entrenamiento usaremos 
un nuevo conjunto de test compuesto por las siguientes 
imágenes: (512 x 512): Balloon, Barbara, Boat, Goldhill, 
Horse, Lena, Mandrill y Zelda; (2048 x 2560): Bike, 
Cafe y Woman. Como el par (ξ,δ) óptimo es diferente 
para cada imagen, obtenemos un valor representativo, es 
decir un par (ξ,δ) suboptimo basado en los parámetros 
del conjunto de entrenamiento.

IV. RESULTADOS
La tabla II muestra los parámetros (ξ,δ) óptimos para 

cada una de las imágenes del conjunto de entrenamiento. 
Como podemos ver, el parámetro δ, que fija la ubicación 
del punto de recuperación en el intervalo, permanece 
casi constante cerca del centro de éste con un valor 
medio de δ = 0.44. Por otro lado, el valor óptimo de ξ 
varía en un rango desde 0.30 a 0.49 unidades que 
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corresponde a dead zones de 1.02∆ a 1.40∆ 
respectivamente. 

Como hemos mencionado anteriormente, valores 
menores de ξ producen mayores DZS, por tanto en la 
tabla II podemos ver que para el menor ξ (0.30) 
obtenemos el DZ más ancho, 1.40∆. Para el todo el 
conjunto de entrenamiento obtenemos un DZS medio de 
1.19∆ que corresponde con un dead zone un 19% más 
ancho que el de un cuantizador USQ y un 40.5% más
estrecho que el de un USDZQ. Por tanto, una primera
concusión es que puesto que el valor óptimo de DZS es 
más próximo al de un USQ que al de un USDZQ y por 
tanto un USQ proporcionará mejor rendimiento R/D que 
un USDZQ. 

TABLA III

RESULTADOS PROMEDIO PARA EL CONJUNTO DE ENTRENAMIENTO

Rate 
Ranges

Quality Gain (dB) % of Rate Saving
USQ UDZQ USQ UDZQ

ALL 0.15 0.36 1.48 3.31
L 0.12 0.25 2.01 4.12
M 0.12 0.32 1.55 3.96
H 0.17 0.38 1.74 3.76

VH 0.17 0.40 1.38 2.96

TABLA IV

GANANCIAS MÁXIMAS PARA EL CONJUNTO DE ENTRENAMIENTO

Rate 
Ranges

Quality Gain (dB) % of Rate Saving
USQ UDZQ USQ UDZQ

ALL 0,30 0,53 3,23 4,55
L 0,26 0,41 5,30 6,64
M 0,25 0,60 3,53 7,67
H 0,34 0,60 4,54 5,92

VH 0,35 0,59 3,07 4,27

TABLA V

RESULTADOS PROMEDIO PARA EL CONJUNTO DE TEST.
PSNR-HVS dBS PARA CALIDAD Y % DE AHORRO EN TASA DE BITS

Rate 
Ranges

Quality Gain (dB) % of Rate Saving
USQ USDZQ USQ USDZQ

512 x 512
ALL 0.22 0.34 2.17 3.28

L 0.17 0.17 2.90 3.02
M 0.16 0.32 2.17 4.02
H 0.23 0.36 2.52 3.69

VH 0.25 0.38 2.02 3.00
2048 x 2560

ALL 0.16 0.41 1.43 3.62
L 0.08 0.25 1.29 3.97
M 0.11 0.40 1.30 4.53
H 0.15 0.40 1.48 3.75

VH 0.19 0.45 1.45 3.36

Como los resultados dependen del contenido de la 
imagen, mostramos los valores medios y máximos para 
el conjunto de entrenamiento. En la Tabla III se 
muestran los valores medios de ganancia en tasa de bits 
y calidad de las imágenes, y en la tabla IV se muestran 
las correspondientes ganancias máximas. Como se ve, 
con el UVDZQ optimizado se obtienen ahorros de tasa 
de bits de hasta 6.64% en el rango L y hasta un 7.67% 
en el rango M. Respecto a las ganancias en calidad, se 

obtienen incrementos de calidad de 0.41dBs y 0.60dBs 
en los rangos L y M respectivamente. 

La Fig. 3 muestra la comparación de las curvas R/D 
para la imagen ‘01’ del conjunto de entrenamiento, 
considerando un rango de tasa de bits desde 0 hasta 1.5 
bpp (rangos L,M y H). Como se muestra, el ahorro de 
tasa se mantiene para todo el rango. La Fig. 4 se centra 
sólo en las curvas R/D en el rango H, en este caso para 
la imagen ’14’ del conjunto de entrenamiento. Se 
obtiene una ganancia de calidad de 0.60dB al usar el 
óptimo respecto a USDZQ . Esto corresponde con un 
ahorro en tasa de bits de un 5.9%.

Fig. 3. Comparación R/D entre los parámetros óptimos, USQ y 
USDZQ para la imagen ‘01’ en los rangos de tasa de bits L,M y H

Fig. 4. Comparación R/D entre los parámetros óptimos, USQ y 
USDZQ para la imagen ‘14’ en el rango de tasa de bits H

Ahora procedemos a evaluar el rendimiento R/D del 
UVDZQ optimizado con las imágenes del conjunto de 
test. Como describimos anteriormente, para ello 
deberíamos calcular el par de parámetros óptimo (ξ,δ) 
para el nuevo conjunto. Sin embargo, para poder aplicar 
en la práctica sin necesidad de repetir el proceso, 
proponemos una aproximación simple eligiendo el 
centroide del óptimo DSZ y δ obtenidos del conjunto de 
entrenamiento (ver Tabla II). El par de parámetros 
resultante estimado (𝐷𝐷𝐷𝐷𝐷𝐷, 𝛿𝛿)� será el usado en las 
imágenes del conjunto de test. 

Utilizando esta aproximación simple, calculamos para 
el conjunto de test las curvas para USQ, USDZQ y el 



268

© Ediciones Universidad de Salamanca

m. o. martínez-rach, o. lópez granado, p. piñol peral, m. pérez malumbres

sintonización de la cuantización uniforme en compresores perceptuales de imagen basados en la transformada wavelet

Actas Jornadas Sarteco 2016, pp. 263-269

UVDZQ optimizado con los parámetros (𝐷𝐷𝐷𝐷𝐷𝐷, 𝛿𝛿)� . En la 
tabla V mostramos los valores medios de ganancia en 
calidad y ahorro de tasa para las imágenes del conjunto 
de test. Como puede verse se obtienen resultados 
similares a los obtenidos con el conjunto de 
entrenamiento. En particular podemos obtener hasta un 
4,02% de ahorro de tasa en el rango M para las 
imágenes a una resolución de 512x512 y hasta un 4,53% 
de ahorro para el rango M y las imágenes de resolución 
2048x2560.

TABLA VI

RESULTADOS ABSOLUTOS PARA ALGUNOS RANGOS DE TASA DEL 
CONJUNTO DE TEST.

PSNR-HVS dBS PARA CALIDAD Y % DE AHORRO EN TASA DE BITS

Img. Size Image
Quality Gain 

(dB) % of Rate Saving

USQ USDZQ USQ USDZQ
Rate Range: H  (1.0 to 1.5 bpp)

512x512

balloon 0.25 0.31 2.25 2.70
barbara 0.15 0.36 1.41 3.43

boat 0.15 0.54 1.36 5.10
goldhill 0.13 0.47 1.43 5.14
horse 0.26 0.41 2.59 4.08
lena 0.32 0.23 4.04 2.97

mandrill 0.31 0.39 3.30 4.11
zelda 0.27 0.14 3.79 1.98

Rate Range: M  (0.5 to 1.0 bpp)

2048x2560
bike 0.16 0.28 1.83 3.18
cafe 0.05 0.54 0.46 5.68

woman 0.13 0.39 1.61 4.73
Rate Range: L (0.0 to 0.5 bpp)

2048x2560
bike 0.08 0.18 1.15 2.75
cafe 0.04 0.29 0.71 4.55

woman 0.12 0.29 2.01 4.60

En la tabla VI mostramos resultados específicos para 
diversos rangos de compresión. El UVDZQ optimizado 
obtiene hasta un 5,14% de ahorro en rate en la imagen 
‘goldhill’ en el rango de rate H y 5,68% para la imagen 
‘cafe’ en el rango M. Además mejora el rendimiento 
perceptual hasta 0,54 PSNR-HVS dBs para algunas 
imágenes del conjunto. 

V. CONCLUSIONES Y TRABAJO FUTURO

En este trabajo hemos usado un UVDZQ para analizar 
cómo afectan el ancho del dead zone y la ubicación del 
punto de reconstrucción al rendimiento R/D de un 
codificador wavelet mejorado perceptualmente. De este 
estudio se observa que cada imagen tiene un par de 
parámetros (ξ,δ) óptimos  para los cuales el rendimiento 
R/D de la imagen se maximiza en un amplio rango de 
tasa de bits, desde 0 bpp a 3.0 bpp.

Para cuantificar los beneficios por usar el par óptimo 
de parámetros de cuantización, el rendimiento R/D del 
UVDZQ optimizado se compara con el obtenido con 
cuantizadores USQ y USDZQ puesto que son los más 
comunes en compresión de imagen. Los resultados 
muestran que se pueden obtener ahorros de tasa de hasta 
un 4,55% y un 3,23% de media para todo el rango de 
tasa de bits cuando se compara con el USDZQ y el USQ 
respectivamente. Sin embargo, como la curva R/D tiene 
un comportamiento no lineal, el UVDZQ óptimo puede 
obtener mayores ahorros de rate: 6,64% respecto 
USDZQ y 5,30% respecto a USQ en el rango de 0 a 0,5

bpp y 7,67% y 3,53% respectivamente en el rango de 0,5
a 1,0 bpp.

El esquema USQ obtiene mejores resultados que el 
USDZQ porque su ancho de dead zone es más próximo 
al del óptimo que se ha obtenido en ambos conjuntos de 
imágenes, entrenamiento y test y para todos los rangos 
de tasa. En otras palabras, un dead zone de 1∆ 
proporciona mejores resultados que uno de 2∆ cuando 
los coeficientes de la transformada se han ponderado 
con una matriz de elevación optimizada para la CSF. La 
CSF proporciona a cada coeficiente su peso o 
importancia perceptual correcta, de forma que un simple 
cuantizador uniforme aplicado con posterioridad afecte 
perceptualmente en la misma medida a todos ellos. 

Con los resultados obtenidos podemos asegurar que el 
uso de un cuantizador UVDZQ optimizado puede en 
general mejorar el rendimiento R/D de cuantizadores 
wavelet optimizados perceptualmente. Proponemos una 
aproximación al par de parámetros óptimo eligiendo el 
centroide de los DSZ y los δ obtenidos del conjunto de 
imágenes de entrenamiento, como par sub-óptimo para 
ser usado en otras imágenes.

Los resultados muestran que incluso con este par sub-
óptimo se obtienen buenos resultados para una variedad 
de imágenes. El UVDZQ obtiene con él hasta 5,68% y 
4,73% de ahorro de rate respecto el USDZQ para las 
imágenes ‘cafe’ y ‘woman’ respectivamente en el rango 
entre 0,5 y 1,0 bpp o hasta 4,5% y 4,6% respectivamente 
en el rango de 0 a 0,5 bpp.

Aunque se debe realizar más investigación para 
obtener un estimador del par de parámetros de 
cuantización óptimo para cualquier imagen basándose 
en propiedades estadísticas de la imagen o de los 
coeficientes u otros parámetros como por ejemplo la 
entropía, los resultados con esta simple aproximación 
son suficientemente buenos y cercanos al óptimo. 
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Uso de aceleradores remotos para mejorar las
prestaciones de la libreŕıa FFTW

Santiago Mislata1 y Federico Silla1

Resumen—Los aceleradores hardware han impuesto
un cambio en la computación de altas prestaciones. Su
uso ha producido una mejora en las prestaciones de los
centros de datos. Por esta razón, se ha decidido portar
software de varias aplicaciones relacionadas con dife-
rentes campos cient́ıficos, como bioloǵıa o qúımica, a
aceleradores hardware como GPUs (unidades de pro-
cesamiento gráfico). Sin embargo, no todas las aplica-
ciones pueden portarse a aceleradores, bien por la difi-
cultad que conlleva este proceso, bien porque el coste
de desarrollar dicha portabilidad no compensa esta
mejora de prestaciones. En este trabajo se presenta
un middleware que hace uso de aceleradores remotos
para llevar a cabo las partes computacionalmente pe-
sadas de libreŕıas cient́ıficas, que inicialmente iban a
ejecutarse localmente en la CPU. El movimiento de
cómputo a aceleradores remotos se hace de una forma
totalmente transparente a la aplicación, sin necesidad
de modificar el código fuente. La implementación de
este middleware se centra en la libreŕıa FFTW [1].
Se presenta una detallada evaluación de prestaciones,
considerando distintas configuraciones de nodos y re-
des InfiniBand. Como aceleradores, se usan las GPUs
K40 de NVIDIA. Los resultados muestran que la li-
breŕıa estudiada experimenta una aceleración supe-
rior a 25x, a pesar de tener que enviar los datos hacia
y desde el servidor remoto con el acelerador.

Palabras clave—InfiniBand, GPUs, CUDA, FFTW.

I. Introducción

LOS aceleradores hardware, como las GPUs (uni-
dades de procesamiento gráfico) han llamado la

atención de los investigadores. Gracias a su gran po-
tencia de cálculo han conseguido que los programa-
dores empiecen a desarrollar aplicaciones para ser
ejecutadas en ellos además de portar las ya existen-
tes. Sin embargo, hay algunas razones por las cuales
no todas las aplicaciones pueden portarse a acelera-
dores hardware.

En primer lugar, puede ser debido a que hay apli-
caciones que fueron desarrolladas hace mucho tiem-
po, y realizar su portabilidad implica un proceso
complejo. Segundo, la propia naturaleza del proble-
ma no tiene un alto grado de paralelismo. Por ello,
portar la aplicación puede resultar muy costoso para
una baja reducción en el tiempo de ejecución, ha-
ciendo que este proceso no sea rentable.

Muchas de estas aplicaciones pertenecen a distin-
tos campos como bioloǵıa o qúımica. Estas hacen uso
de libreŕıas matemáticas para llevar a cabo su parte
de cómputo, principal responsable de su tiempo de
ejecución. Por ejemplo, diversas aplicaciones usadas
para mecánica molecular no hacen uso de GPUs pa-
ra su parte de cómputo, como TINKER Molecular
Modeling Software [2], COSMOS Software [3], YA-

1Dpto. de Informática de Sistemas y Computadores,
Univ. Politécnica de Valencia, e-mails: sanmisva@gap.upv.es,
fsilla@disca.upv.es

SARA [4] o RedMDStream [5].

En conclusión, la existencia de aplicaciones no por-
tadas a aceleradores hardware se debe a que el coste
de realizar la portabilidad no suele compensar la me-
jora en las prestaciones. El hecho de que la aplicación
no pueda ejecutarse en un acelerador no implica que
alguna de sus partes no pueda hacerlo, especialmen-
te aquellas que implican la parte de cómputo. Por
ello, en este trabajo se presenta un middleware que
permite que las partes de una aplicación computacio-
nalmente pesadas de CPU se trasladen a aceleradores
remotos. Este traslado se realizará a nivel de clus-
ter, y los aceleradores se ubicarán en nodos en los
que no se ejecuten las aplicaciones. Este proceso se
desarrollará de forma totalmente transparente a las
aplicaciones, sin tener que modificar su código.

Dado que la aplicación no está siendo reprogra-
mada, la evaluación de prestaciones de este midd-
leware mostrará peores resultados en comparación
a la aplicación espećıficamente programada para el
acelerador correspondiente. Por tanto, es importante
establecer un compromiso entre la pérdida de presta-
ciones y el coste de portar la aplicación para decidir
qué hacer con la aplicación: realizar su portabilidad
o ejecutarla con el nuevo middleware.

La principal contribución de este art́ıculo es doble:
(1) usando una simple combinación de técnicas, se
presenta un nuevo middleware centrado en optimiza-
ciones sobre la libreŕıa FFTW para mejorar aún más
sus prestaciones; (2) se muestra una amplia compara-
tiva para medir las prestaciones conseguidas usando
este middleware, sin tener en cuenta aplicaciones es-
pećıficas, obteniendo una aceleración de hasta 25x,
en función del tamaño del problema.

Con la intención de presentar adecuadamente
nuestra propuesta, el resto del art́ıculo se organiza de
la siguiente manera. En la Sección II se presenta la
idea general de este nuevo middleware en detalle. La
Sección III muestra los principales detalles de imple-
mentación del middleware, centrándose en la libreŕıa
FFTW. Las prestaciones del nuevo middleware son
evaluadas en la Sección IV haciendo uso de ejecu-
ciones reales considerando distintas configuraciones
de sistemas. Posteriormente, la Sección V analiza el
impacto en las prestaciones del nuevo middleware al
usar una red de interconexión de bajas prestaciones
y una capa de comunicaciones ineficiente. La Sec-
ción VI discute algunos aspectos adicionales de la
propuesta. Después, el middleware se compara fren-
te a otras propuestas en la Sección VII. Finalmente,
la Sección VIII presenta las principales conclusiones
de nuestro trabajo.
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II. Trasladando Cómputo de CPU a

Aceleradores Remotos

El concepto que implementa nuestro middleware
es sencillo. En pocas palabras, mueve a acelerado-
res remotos las partes de una aplicación que hacen
un uso intensivo de la CPU. Esto se hace de forma
transparente a la aplicación, sin necesidad de modi-
ficar su código fuente.

El nuevo middleware mueve las partes más pesa-
das, computacionalmente hablando, de libreŕıas ma-
temáticas, inicialmente escritas para ser ejecutadas
localmente en una CPU, a aceleradores situados en
otros nodos del cluster. Una vez la parte de cómputo
ha finalizado, los resultados se devuelven a la aplica-
ción. De esta forma, la aplicación no es consciente de
si los cálculos se han hecho local o remotamente.

Uno de los objetivos de diseño del nuevo middle-
ware es que se integre con las aplicaciones automáti-
camente y de forma totalmente transparente. Para
ello, el framework reemplaza la libreŕıa matemática
por otra que contiene un conjunto de wrappers. Es-
ta nueva libreŕıa será llamada siempre que una de
las funciones originales se ejecute, y sus argumen-
tos serán los mismos que los de la original. La li-
breŕıa mandará los argumentos al nodo del cluster
con el acelerador, donde realmente tendrá lugar la
fase de cómputo. La interfaz del nuevo middleware
es la misma que la de las libreŕıas matemáticas. Esto
se consigue creando un wrapper para cada una de las
funciones en las libreŕıas.

El nuevo middleware se organiza siguiendo una
arquitectura distribuida cliente-servidor, como se
muestra en la Figura 1. La aplicación y la parte clien-
te se ejecutan ambas en la misma máquina. La par-
te cliente se conecta automáticamente con la apli-
cación cada vez que se hace una llamada a una de
las funciones de la libreŕıa matemática reemplazada.
En este punto, el wrapper asociado en la parte clien-
te del middleware, el cual tiene el mismo nombre y
parámetros que la función invocada, se ejecuta. Este
wrapper env́ıa el comando apropiado y los datos de
entrada al servidor remoto, que a su vez se encarga
de interpretar la petición y ejecutar los cálculos en el
acelerador. Una vez el acelerador ha completado la
ejecución de la función requerida, se env́ıan de vuelta
los resultados a la parte cliente, entregándoselos a la
aplicación demandante.

El conjunto de wrappers en la parte cliente están
contenidos en un archivo de libreŕıa dinámica. Este
archivo deberá ser copiado a la máquina que ejecuta
la aplicación para poder hacer uso del middleware.
A continuación, hay que establecer algunas variables
de entorno para saber dónde se aloja esta libreŕıa,
además de la dirección IP del nodo servidor. La varia-
ble de entorno LD LIBRARY PATH deberá fijarse
de acuerdo a la ubicación final del archivo del midd-
leware del cliente. Tras esto, la variable de entorno
RCPU SERVER deberá inicializarse con la dirección
IP del servidor de nuestro middleware, aśı como del
número de puerto usado por él para la recepción de
peticiones. La sintaxis para inicializar la variable es

Application

Wrapper library Accelerator
libraries 

Middleware
daemon

Hardware
Software

FFT, BLAS, etc API

Client side Server side

Network Accelerator

Fig. 1. Arquitectura del middleware propuesto.

”RCPU SERVER=dirección IP@puerto”. En el no-
do remoto, los binarios de la parte servidor del midd-
leware se ejecutarán. Este servidor está configurado
como un demonio y espera peticiones de cómputo en
un número de puerto configurable.

La versión actual de nuestro middleware solo da
soporte a una arquitectura con un único cliente
y GPUs de NVIDIA como aceleradores remotos.
Además, se da soporte completo para las libreŕıas
FFTW y BLAS [6]. Para futuras versiones, se con-
sidera la implementación de un servidor procesando
varios clientes, el uso de aceleradores Intel Xeon Phi
aśı como soporte a otras libreŕıas como LAPACK [7].
Finalmente, indicar que el nuevo middleware solo se
encuentra disponible para Linux.

III. Implementación

La libreŕıa FFTW es un paquete relativamente pe-
queño con alrededor de 40 funciones [8]. Se encar-
ga de computar la transformada discreta de Fourier
(DFT) de datos complejos y reales y la transformada
discreta de Hartley (DHT) de datos reales. El traba-
jo del presente art́ıculo se centra en la DFT.

Respecto a FFTW, cabe destacar que esta libreŕıa
puede usar diferentes algoritmos para computar dis-
tintas transformadas DFT. Este algoritmo se selec-
ciona cuidadosamente dependiendo del hardware en
el que va a ejecutarse, para aśı maximizar las pres-
taciones de la DFT. De esta manera, el proceso de
cómputo de una FFTW se hace en dos fases: prime-
ro, el planificador de la FFTW analiza la forma más
rápida de ejecutar la DFT requerida en el hardware
subyacente considerando el tamaño de los datos de
entrada, y genera una estructura opaca llamada plan
con el resultado de este análisis. Tras esto, el plan se
ejecuta para aplicar la DFT a los datos de entrada.
Como consecuencia de esta división de trabajo, las
funciones de la libreŕıa FFTW pueden clasificarse en
dos categoŕıas: las que crean el plan (representadas
por la función fftw plan, aunque existen otras varian-
tes dependiendo del tipo de datos usado) y las que
lo ejecutan (representadas de forma genérica por la
función fftw execute).

Dividir el trabajo entre crear el plan y ejecutarlo
supone un problema importante a la hora de mover
la parte de cómputo de la libreŕıa FFTW a acelera-
dores remotos. Básicamente, el objetivo consiste en
cómo lidiar eficientemente con las dos funciones invo-
lucradas en hacer una transformada DFT (fftw plan
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y fftw execute) sin tener que mover por partida do-
ble los datos de entrada al servidor remoto. Hay que
destacar que no se puede asumir que ambas funcio-
nes vayan a llamarse secuencialmente. Una aplica-
ción puede crear varios planes para el mismo conjun-
to de datos de entrada, y tras ello seleccionar uno de
acuerdo a ciertos criterios. También existe la posibi-
lidad de tener varios conjuntos de datos de entrada
de diferentes tamaños, y crear los planes para estos
conjuntos y ejecutarlos intercaladamente. Por tanto,
hay que diseñar cuidadosamente una estrategia para
poder trasladar la parte de cómputo de la libreŕıa
FFTW, teniendo en cuenta estos dos aspectos.

En primer lugar, hay que tener en cuenta que los
planes se crean para un hardware espećıfico. Por ello,
deben ser creados en el servidor remoto, de acuerdo
a sus caracteŕısticas de hardware. Segundo, para al-
gunas variantes de la función fftw execute, el plan es
su único parámetro. Los punteros de memoria a los
datos de entrada y salida para computar la transfor-
mada están insertados en el plan. Aśı, estos punteros
debeŕıan almacenarse en algún lugar donde el servi-
dor pueda devolver adecuadamente el resultado de la
transformada al cliente.

La estrategia seguida consiste en crear un wrapper
para la función fftw plan que se encargará de almace-
nar sus parámetros de entrada en una estructura de
datos interna. Dicha estructura se aloja en la parte
cliente dentro de la libreŕıa de wrappers, y duran-
te esta fase, no se enviará nada de información al
servidor remoto. Como la función original devuelve
un plan tras su invocación, el wrapper de fftw plan

se encargará de crear un falso plan, inicializado con
un identificador interno, que será usado por el wrap-
per fftw execute para localizar los parámetros alma-
cenados en la estructura interna. De esta manera,
al invocar la función fftw execute, ésta utilizará sus
parámetros para localizar y enviar los datos de en-
trada al servidor remoto. Una vez aqúı, se seguirá el
proceso de computación de DFTs (creación del plan
y su posterior ejecución) y tras ello, se enviarán de
vuelta los resultados a la parte cliente.

Nótese que esta propuesta es compatible con la
creación de múltiples planes. El wrapper fftw plan al-
macena en la estructura interna los parámetros para
todos los falsos planes. Por lo tanto, cuando final-
mente se ejecuta uno de ellos, el wrapper fftw execute

buscará el plan exacto dentro de la estructura inter-
na y enviará los parámetros adecuados junto con los
datos de entrada al servidor remoto. Además, esta
estrategia hace un uso eficiente de la memoria de la
GPU, almacenando solo los datos de entrada reque-
ridos por la transformada.

Otra estrategia considerada consist́ıa en enviar los
datos de entrada al servidor al invocarse la función
fftw plan. Aśı, además de crear el plan, los datos de
entrada y los punteros de entrada y salida se almace-
nan en el servidor. Una vez se crea el plan, se env́ıa
de vuelta al cliente para ser usado como argumen-
to de entrada del wrapper fftw execute. En el caso
en que varios planes se computasen para los mismos

datos de entrada, solo la primera llamada al wrap-
per fftw plan debeŕıa enviar los datos al servidor. Y
además, cuando se llamase a la función fftw execute

en la parte cliente, el plan se reenviaŕıa al servidor
para computar la transformada.

Aunque factible, esta propuesta presenta dos pro-
blemas. El primero está relacionado con la posibili-
dad de computar varios planes para diferentes con-
juntos de datos de entrada con distintos tamaños.
En este caso, los datos de entrada, que se deben de
almacenar en el servidor, podŕıan no caber en la me-
moria de la GPU y entonces debeŕıan moverse de
vuelta a la memoria principal del servidor. Esto se
traduce en un incremento del tiempo. Una solución
podŕıa ser almacenar los datos de entrada en la me-
moria principal en lugar de hacerlo en la memoria
de la GPU. Sin embargo, esta posibilidad nos lleva
al segundo problema: si los datos se almacenan en
memoria principal, una vez recibida la petición del
wrapper fftw execute en el servidor, los datos de en-
trada deben de moverse desde memoria principal a
memoria de GPU, requiriendo para ello una cantidad
de tiempo nada despreciable. Por ello, estos dos pro-
blemas hacen que esta propuesta sea más complicada
y menos escalable que la anterior.

Para este trabajo se ha considerado también una
optimización para la aproximación escogida. Esta op-
timización se basa en el hecho de que para crear el
plan solo se necesita el tamaño de los datos de entra-
da y no el valor exacto de dichos datos. Por ello, es
posible mejorar la estrategia seguida. Una vez se eje-
cuta el wrapper fftw execute, el cliente se encargará
de enviar los parámetros del plan escogido al servi-
dor. La creación del plan en el servidor empezará
una vez se reciban los parámetros. Simultáneamen-
te, el cliente enviará los datos de entrada. Aśı, crear
el plan y enviar los datos al servidor se convierten
en dos tareas solapadas, y por ello, el tiempo de eje-
cución se verá reducido. Esta optimización requiere
que el plan se haya creado antes que la transformada
DFT empiece a ejecutarse. Sin embargo, esta com-
probación es directa y no generará sobrecarga adicio-
nal. Por el contrario, la estructura interna de la parte
servidor debe mejorarse haciendo uso de hilos. Esta
implementación ha sido inclúıda en este trabajo, y
los resultados presentados en las siguientes secciones
seguirán esta aproximación.

Finalmente, hay que tener en consideración como
el servidor remoto lidia con el cálculo de la DFT. La
implementación presentada en este trabajo tiene un
servidor con una GPU NVIDIA, inicializada antes de
la llegada de los datos de entrada. A este respecto,
después de recibir los datos de entrada, se transfie-
ren a la GPU haciendo uso de copias de memoria a
GPU tradicionales. Tras esto, se ejecuta la función
apropiada de la libreŕıa cuFFT de NVIDIA, usada
para computar la DFT. Una vez la transformada se
ha completado, los resultados son devueltos desde la
memoria de la GPU a la memoria principal del ser-
vidor y de ah́ı al cliente.
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IV. Evaluación de Prestaciones

En esta sección se presenta una completa evalua-
ción de prestaciones del nuevo middleware basada en
ejecuciones reales. Con respecto al banco de pruebas
usado para los experimentos, el nodo cliente ejecu-
tando la aplicación original será tanto un sistema
basado en sistemas Atom como uno basado en sis-
temas Xeon. La razón de incluir los sistemas Atom
en esta evaluación de prestaciones se debe a recien-
tes propuestas que consideran procesadores de bajo
consumo, tales como Atoms o ARMs, para ser usa-
dos en centros de datos. El X10 MicroBlade server
de Supermicro [9] es un ejemplo de esta tendencia.

Las caracteŕısticas exactas de los sistemas usados
en el estudio son las siguientes. El sistema ATOM
es un servidor Supermicro 5018A-TN4 conteniendo
un procesador Atom C2750 de 8 núcleos funcionan-
do a 2.4 GHz y con 16 GB de memoria DDR3 a 1600
MHz. Incluye un conector PCI 2.0 x8. El sistema
Xeon es un servidor Supermicro 1027GR-TRF que
contiene dos procesadores Intel Xeon E5-2620v2 de
6 núcleos (Ivy Bridge) funcionando a 2.1 GHz y con
32 GB de memoria DDR3 a 1600 MHz. Para la par-
te servidor hemos escogido un servidor Supermicro
1027GR-TRF con 2 procesadores Xeon E5-2620v2
de 6 núcleos funcionando a 2.1 GHz y con 32 GB
de memoria DDR3 a 1600 MHz. El servidor tamb́ıen
incluye una GPU Tesla K40 de NVIDIA con 12 GB
de memoria GDDR5.

Respecto a la infraestructura de red utilizada para
conectar cliente y servidor, para los sistemas basados
en procesadores Xeon, se han considerado adaptado-
res de red FDR y EDR de InfiniBand (IB), alcanzan-
do un ancho de banda teórico máximo de 56 y 100
Gbps, respectivamente. Para el sistema basado en el
ATOM solo se ha tenido en cuenta InfiniBand QDR
(40 Gbps) debido a la falta de un conector PCIe 3.0
en el sistema. Para este caso, el nodo servidor ha si-
do equipado también con un adaptador InfiniBand
QDR, que reemplaza los adaptadores FDR y EDR
con intención de ubicar la interfaz de red y la GPU
en la misma ráız PCIe (mismo socket). Esto evitará
los efectos secundarios de las máquinas NUMA, como
teniendo que usar un enlace QPI conectando ambos
sockets CPU con objeto de mover datos entre la red
y la GPU. Finalmente, se ha hecho uso de la API de
los InfiniBand Verbs (incluyendo las comunicaciones
basadas en RDMA) en aras de las prestaciones jun-
to con una eficiente arquitectura de comunicaciones
segmentada. Esta la capa de comunicaciones imple-
mentada divide cada transferencia de datos en pe-
queños trozos, que concurrentemente avanzan hacia
el destino, aumentando aśı sus prestaciones.

Con respecto a la configuración de software, se ha
usado la distribución Linux CentOS release 6.4 junto
con el OFED de Mellanox 2.1-2.0.0 (drivers y herra-
mientas administrativas de InfiniBand) y CUDA 6.5
con NVIDIA driver 340.29. Esta misma configura-
ción de software es la usada en los nodos de la parte
cliente (excepto por el software de NVIDIA).

La Figura 2 muestra las prestaciones del nuevo
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Fig. 2. Prestaciones de la DFT 1D para diferentes configura-
ciones de sistemas.

middleware al computar la DFT 1D. Los datos de
entrada y de salida son de tipo double-complex (16
bytes). También se ha considerado el uso de datos de
entrada y salida de tipos reales, aunque los resulta-
dos obtenidos son similares. La figura muestra, como
referencia, el tiempo de ejecución de la DFT 1D de
manera tradicional (usando la CPU local). Las cur-
vas “Xeon” y “ATOM” hacen referencia a las ejecu-
ciones de la FFTW usando los procesadores Xeon y
Atom, respectivamente. Además, las curvas “ATOM
QDR”, “Xeon FDR”, y “Xeon EDR” hacen referen-
cia a las ejecuciones de la FFTW usando el acele-
rador remoto desde el sistema Atom con InfiniBand
QDR, y desde el sistema Xeon con InfiniBand FDR
y EDR, respectivamente. La aceleración con respecto
a las ejecuciones locales también se muestra.
La Figura 2 muestra que se pueden conseguir no-

tables reducciones en el tiempo de ejecución al usar
el middleware. Por ejemplo, para tamaños de trans-
formada superiores a 70 millones de elementos, el uso
del nuevo middleware reporta, en general, una acele-
ración superior a 10x usando InfiniBand QDR desde
el sistema Atom. Esta aceleración se incrementa a al
menos a 15x cuando las redes usadas son InfiniBand
FDR y EDR desde el sistema Xeon. Espećıficamen-
te, al usar InfiniBand EDR, la aceleración aumen-
ta hasta 20x o 25x, dependiendo del tamaño de la
transformada. En el caso del sistema Atom usando
InfiniBand QDR, la aceleración puede incrementarse
hasta 15x para tamaños de problema mayores. Es-
ta aceleración es mayor que la del sistema Xeon con
InfiniBand FDR debido a la gran diferencia de pres-
taciones entre el sistema Atom y la GPU K40. La
aceleración máxima, como era de esperar, es menor
que la provista por la libreŕıa cuFFT de NVIDIA
(30x-35x) al ser usada localmente sin la intermedia-
ción del middleware.
Las Figuras 3(a), 3(b), y 3(c) muestran el desglose

del tiempo total de ejecución. “To GPU” es el tiempo
invertido para transferir datos desde memoria princi-
pal en el cliente a memoria de GPU en el servidor (la
capa de comunicaciones optimizada que se está usan-
do no almacena los datos de entrada en la memoria
principal del servidor), mientras que “From GPU” es
el tiempo invertido en transferir los datos de salida
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(a) Sistema Atom con InfiniBand QDR.

(b) Sistema Xeon con InfiniBand FDR.

(c) Sistema Xeon con InfiniBand EDR.
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(d) Comparación entre los tres sistemas.

Fig. 3. Desglose del tiempo de ejecución para la DFT 1D.

en la opuesta. Por otra parte, el tiempo destinado
completar la creación del plan en el servidor viene
denotado por “Plan”, mientras que el tiempo consu-
mido en GPU para computar la transformada DFT
viene etiquetado como “Computation”. Además, la
Figura 3(d) muestra una comparación porcentual de
los tiempos mostrados en las Figuras 3(a), 3(b), y
3(c). Las curvas etiquetadas con “comm” en la Figu-
ra 3(d) hacen referencia al tiempo total de comunica-
ciones (englobando a los tiempos “To GPU” y “From
GPU”). En general, puede extraerse de las cuatro fi-
guras que, conforme el tiempo de transferencia de
los datos de entrada decrece con una red más rápi-
da, se reduce el solapamiento entre éste y el tiempo
de creación del plan. Adicionalmente, crear el plan
en el servidor remoto requiere en torno a 330 ms, el
cual no puede ocultarse, en general, para pequeños
tamaños de transformada. Por otra parte, la Figu-
ra 3(d) muestra que conforme la comunicación me-
jora, requiriendo menos tiempo para transferir datos

desde memoria del cliente a la memoria de la GPU
en el servidor remoto, el porcentaje de tiempo de-
dicado a la parte de cómputo incrementa en torno
a un 10% en caso de QDR a cerca del 30% para
InfiniBand EDR.

Al considerar transformadas multidimensionales,
también se consiguen notables reducciones en el
tiempo de ejecución, como puede observarse en la
Figura 4. Para los mayores tamaños de transforma-
da, se consigue una aceleración de entre 10x y 30x.
Nótese que, en general, la aceleración obtenida pa-
ra transformadas multidimensionales es ligeramente
menor a la conseguida con la DFT 1D. Eso es debido
principalmente a dos razones.

La primera razón es debida al tiempo requerido
para crear el plan, el cual vaŕıa en función del núme-
ro de dimensiones de la DFT. En este caso, el tiempo
destinado a la creación del plan de la DFT 1D en el
sistema Xeon va desde los 130 a los 3485 ms, depen-
diendo del tamaño de la transformada, mientras que
hacerlo en la GPU requiere una cantidad constan-
te de tiempo (en torno a 330 ms). De esta manera,
al trasladar la DFT 1D, habrá una reducción en el
tiempo requerido a crear el plan y causando un in-
cremento en la aceleración. Por el contrario, crear el
plan para las transformadas 2D y 3D localmente en el
sistema Xeon requiere de unos pocos milisegundos 1,
causando aśı que la aceleración se reduzca al mover
las DFTs multidimensionales a la GPU remota.

La segunda razón de esta menor aceleración es que
el ratio cómputo por elemento decrementa conforme
aumenta el número de dimensiones. La causa de este

1El tiempo destinado a crear el plan depende principalmente
del número de elementos por dimensión. Aśı, para un tamaño
de transformada similar, las DFTs 2D y 3D tienen un menor
número de elementos por dimensión que las DFT 1D.
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comportamiento tan diferente entre las DFTs 1D y
multidimensionales puede verse en la Figura 5. En
ella se muestra la cantidad de operaciones en co-
ma flotante ejecutadas para cada tipo de transforma-
da, desglosada en los tres tipos de operaciones usa-
das: sumas (ADD), multiplicaciones (MULT) y fused
multiply-adds (FMA). Las FMAs se componen de
una multiplicación y una suma ejecutadas en un úni-
co paso, y dependen del hardware usado. Las CPUs
Intel Haswell y las GPUs de NVIDIA de arquitectu-
ra Kepler soportan estas operaciones fusionadas, por
lo que se ejecutarán en un paso (las plataformas que
no las soportan generarán dos operaciones para una
FMA). Los números mostrados en la Figura 5 se han
obtenido haciendo uso de una herramienta inclúıda
en la libreŕıa FFTW. Los resultados muestran que
el número total de operaciones se incrementa con el
tamaño de la transformada.

Sin embargo, resulta más interesante analizar el
ratio entre el número de elementos de la DFT y la
cantidad de operaciones ejecutadas, mostrado en la
Figure 5 con la ĺınea negra etiquetada como “Ra-
tio”. Este ratio no es tan dependiente del tamaño
de la transformada y señala que, para tamaños pe-
queños, la cantidad de operaciones por elemento se
reduce conforme aumenta el número de dimensiones
de la DFT. De esta manera, para los tamaños mas
pequeños, la DFT 1D presenta el ratio más alto, des-
pués la DFT 2D y, finalmente, la DFT 3D. Por con-
tra, para tamaños más grandes, todas las transfor-
madas presentan ratios similares.

Interesantemente, las transformadas pequeñas no
experimentan una ganancia en las prestaciones hasta
que el ratio no alcanza un valor superior a 120, apro-
ximadamente, cuando el nodo cliente es un sistema
Xeon. Esto puede verse al compararse los resultados
de la Figura 5 con los valores de la Figura 4, donde
para las transformadas pequeñas el uso de acelerado-
res remotos produce tiempos de ejecución superiores.
A este respecto, en el caso de la DFT 1D, la transfor-
mada más pequeña tiene un ratio de 129, obteniendo
mejoras en las prestaciones. Este resultado se alinea
con el esṕıritu general del middleware, que acelera
la parte de cómputo a costa de mover datos hacia
y desde el servidor remoto. De ah́ı que la ganancia
en prestaciones del middleware pueda ser vista como
un compromiso entre el tiempo ahorrado al acelerar
los cálculos con una CPU y el tiempo extra invertido
en mover los datos hacia y desde esta GPU remota.
Este efecto puede verse claramente en la Figura 4,
que muestra la degradación en el tiempo de ejecu-
ción para las transformadas pequeñas. Las ejecucio-
nes locales en los sistemas Xeon y Atom requieren

de un menor tiempo que las ejecuciones remotas. Es-
tos resultados sugieren que el nuevo middleware no
debeŕıa mover ciegamente todos los cómputos, sino
que debeŕıa considerar el tamaño de los datos y el
ancho de banda de la red para determinar si la parte
de cómputo se hace local o remotamente. Esto puede
conseguirse fácilmente realizando una fase de confi-
guración automática justo después de la instalación
del middleware en un cluster dado.

Como previamente se discutió, se ha incluido la op-
timización que crea el plan a la vez que se transfieren
los datos de entrada. La inclusión de esta optimiza-
ción en el middleware ha incrementado su comple-
jidad. De este modo, uno puede preguntarse si esta
mejora reporta beneficios significativos. Para respon-
der a esto, se ha llevado a cabo una serie de expe-
rimentos con una versión no optimizada del nuevo
middleware, que espera a que los datos de entrada
se hayan recibido en el servidor para empezar con la
creación del plan. La Figura 6 muestra el porcentaje
de reducción en el tiempo de ejecución entre ambas
versiones del middleware con las tres interconexiones
InfiniBand consideradas en el estudio junto con la
DFT 1D. Los resultados para las DFTs 2D y 3D son
similares, dado que el tiempo de creación del plan en
GPU requiere en torno a 330 ms independientemente
del número de dimensiones.

La Figura 6 muestra que el ahorro de tiempo de-
bido a la optimización oscila entre el 10% y el 30%,
dependiendo del número de elementos de la transfor-
mada y de las prestaciones de la red. Esta dependen-
cia tiene el comportamiento esperado, dado que la
optimización se aprovecha del tiempo necesario para
transferir los datos para, en paralelo, crear el plan.

En resumen, los resultados provistos claramente
muestran que el nuevo middleware es capaz de re-
ducir notablemente el tiempo de ejecución de la li-
breŕıa FFTW usando una GPU remota. Esta reduc-
ción se incrementa proporcionalmente con el tamaño
del problema.
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V. Uso de Comunicaciones No Optimizadas

En la sección anterior se presentaron las prestacio-
nes obtenidas por el nuevo middleware, haciendo uso
de redes InfiniBand y la API de los InfiniBand Verbs
para transferir los datos. A este respecto, los datos
se mueven directamente desde la memoria principal
del nodo cliente a la memoria de la GPU en el ser-
vidor remoto, no haciendo solo uso de un gran an-
cho de banda, si no también de una arquitectura de
comunicaciones mejorada basada en el uso de trans-
ferencias RDMA segmentadas. Sin embargo, la API
de los InfiniBand Verbs (o motores de DMA remoto
en general) no está disponible en toda red. Por ejem-
plo, muchas de las implementaciones de Ethernet de
altas prestaciones no incluyen este tipo de comuni-
caciones. Por tanto, en esta sección se analizarán las
prestaciones del nuevo middleware cuando se usa la
interfaz de sockets TCP/IP. La razón de usar esta
interfaz es debida a su amplia disponibilidad.

Nótese, sin embargo, que el uso de sockets TCP/IP
implica el uso de una nueva arquitectura de comu-
nicaciones. A este respecto, nos movemos a la arqui-
tectura más simple en la que no se ha implementado
ningún tipo de optimización en la capa de comunica-
ciones del nuevo framework. En esta nueva arquitec-
tura, la parte cliente env́ıa todos los datos de entrada
de la función objetivo a la memoria principal del ser-
vidor remoto usando la API de los sockets TCP/IP.
Una vez todos los datos involucrados en los cómpu-
tos requeridos se han recibido en el servidor, estos
son copiados a la memoria de la GPU usando las
órdenes CUDA apropiadas. De este manera, no hay
paralelismo ni segmentación en el movimiento de da-
tos desde memoria del cliente a memoria de la GPU
en el servidor. Como puede verse, esta es la peor si-
tuación posible para el nuevo middleware dado que
estas comunicaciones no optimizadas causan el ma-
yor overhead posible. En consecuencia, es importante
destacar que en esta sección los datos se mueven al
servidor siguiendo una aproximación stop&wait, es
decir, de memoria del cliente se env́ıan a memoria
del servidor, y de aqúı a la memoria de la GPU. Al
contrario, en la sección anterior, los datos evitaban
esta parada intermedia en la memoria principal del
servidor, transferiendose directamente a memoria de
la GPU. Adicionalmente, la transmisión de datos es-
taba segmentada. Por ello, las prestaciones estaban
mejoradas debido al gran ancho de banda alcanzado
de la red, gracias al uso de la API de los InfiniBand
verbs y la transmisión de los datos siguiendo una
aproximación cut-through. La latencia de comunica-
ciones también estaba reducida.

La Figura 7 muestra las prestaciones obtenidas
por el nuevo framework usando una arquitectura de
comunicaciones no optimizada. Con el propósito de
comparación de resultados, se ha incluido en el estu-
dio un sistema adicional conteniendo 2 procesadores
Intel Xeon E5-2637 v2 de 4 núcleos (Ivy Bridge) fun-
cionando a 3.5 GHz y con 64 GB de memoria DDR3 a
1866 MHz. El tiempo de ejecución del sistema ejecu-
tado localmente se ha incluido como referencia. Las
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Fig. 7. Prestaciones de la DFT 1D en el sistema Xeon con las
comunicaciones no optimizadas.

curvas etiquetadas con “Xeon 2.1 Local” y “Xeon
3.5 Local”, muestran estos resultados. Las prestacio-
nes de las ejecuciones cuFFT en la GPU (sin inter-
vención del middleware) se muestran también con
propósitos comparativos (curva “GPU Local”) e in-
cluye los tiempos para crear el plan además del movi-
miento de datos entre memoria principal y memoria
de GPU. Además, cuando se usa el nuevo middlewa-
re, el nodo cliente consta de un sistema basado en
procesador Xeon funcionando a 2.1 GHz. Dado que
se usan comunicaciones TCP/IP, se incluye la red
Ethernet 1 Gbps (curva “Xeon 2.1 ETH”), además
de las ya usadas InfiniBand QDR, FDR y EDR, usa-
das en la sección anterior. Para estas últimas, se ha
usado TCP/IP sobre InfiniBand en lugar de trans-
ferencias basadas en RDMA. Sin embargo, dado que
las tres generaciones de InfiniBand ofrecen resultados
similares 2, solo se muestran los resultados para FDR
(curva “Xeon 2.1 FDR”). La aceleración obtenida al
usar FDR se muestra. Las barras etiquetadas como
“FDR vs Local 2.1” y “FDR vs Local 3.5” hacen re-
ferencia a la aceleración con respecto a la ejecución
local en los procesadores Xeon a 2.1 GHz y Xeon a
3.5 GHz, respectivamente.

Los resultados en la Figura 7 muestran claramen-
te que el uso de una red más lenta, como Ethernet
1 Gbps, no ofrece una mejora de prestaciones, a pe-
sar de acelerar el cómputo de la DFT usando una
potente GPU. Sin embargo, el uso de una red más
rápida, como InfiniBand, ofrece una aceleración de
3x con respecto al Xeon a 2.1 GHz y 1.75x cuando
la referencia es el Xeon a 3.5 Gbps. No obstante, es-
tas aceleraciones esán lejos de la aceleración máxima
ofrecida por la libreŕıa cuFFT al usar la GPU local
(entre 30x y 35x, no mostrado en la Figura 7) con
respecto a la ejecución de la libreŕıa FFTW en la

2Después de obtener estos resultados para las tres genera-
ciones de InfiniBand, decidimos hacer uso de la herramienta
iperf [10] para recopilar resultados de ancho de banda TCP
(dado que se hace uso de TCP/IP sobre InfiniBand). Esta he-
rramienta muestra que, para el sistema con el Xeon 2.1GHz,
todas las conexiones proveen el mismo ancho de banda, en
torno a 1190 MB/s. Curiosamente, cuando se pasa a los pro-
cesadores a 3.5 GHz, la herramienta iperf presentaba una pres-
taciones notablemente mejores, mostrando que la productivi-
dad depende ampliamente de las caracteŕısticas exactas del
sistema, dado que no se usan mecanismos RDMA.
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Fig. 8. Prestaciones de la DFT 1D en el sistema Atom.

CPU. Estos resultados confirman que, con intención
de acelerar las ejecuciones de la libreŕıa FFTW, las
prestaciones de la red son claves, como era de espe-
rar. Sin embargo, estos resultados también confirman
que para esas configuraciones hardware que constan
del uso de procesadores de gama media con redes de
altos anchos de banda, se pueden obtener aceleracio-
nes nada despreciables. En la Figura 8 se muestra el
tiempo de ejecución al usar el nuevo middleware en el
sistema con el procesador Atom con redes Ethernet
e InfiniBand QDR. Se puede observar que, debido a
la baja capacidad de cómputo del sistema Atom con
respecto al sistema Xeon, la aceleración obtenida es
mayor. Estas redes de alta velocidad están siendo
usadas con la ampliamente disponible interfaz de los
sockets TCP/IP. Por lo tanto, estos resultados pue-
den ser aplicable a diversos despliegues de sistemas,
incluso sin incluir caracteŕısticas RDMA. Además,
los resultados se han obtenido haciendo uso de la
peor arquitectura de comunicaciones posible. A es-
te respecto, podŕıa ser posible crear algún tipo de
sistema segmentado, incluso usando TCP/IP.

La Figura 9 presenta el desglose del tiempo de eje-
cución usando InfiniBand FDR. Nótese que en este
caso el desglose de tiempo es ligeramente diferente al
mostrado en la sección anterior, dado que en este ca-
so los datos de entrada no se transfieren directamente
entre la memoria principal del cliente y la memoria de
la GPU en el servidor, sino que se almacenan tempo-
ralmente en la memoria principal del servidor antes
de ser transferida a la memoria de la GPU. De esta
forma, el tiempo de ejecución se divide en seis com-
ponentes: (1) tiempo requerido para mover los datos
de entrada de la función de la FFTW desde memoria
principal del cliente a memoria principal del servidor
remoto (“Client To Server”), (2) tiempo empleado
en el servidor en copiar los datos de entrada desde
memoria principal a la memoria de la GPU (“Ser-
ver to GPU”), (3) tiempo requerido en completar la
creación del plan en el servidor (“Plan”), (4) tiempo
empleado por la GPU para computar la transforma-
da DFT (“Computation”), (5) tiempo requerido para
mover los datos desde memoria de la GPU hasta me-
moria principal en el servidor (“GPU To Server”), y
(6) tiempo para devolver los resultados de vuelta al
cliente (“Server to Client”). Se puede observar que

Fig. 9. Desglose del tiempo de ejecución para la DFT 1D al
usar InfiniBand FDR.

casi el 60% del tiempo es empleado en mover datos
entre el cliente y el servidor, mientras que el 37%
del tiempo es usado para moverlos entre la memoria
del servidor y de la GPU. Esto muestra claramente
los beneficios de usar una capa de comunicaciones
segmentada. El tiempo real de realizar la transfor-
mada tan solo requiere el 3% del total. Sin embargo,
a pesar de dedicar la mayor parte del tiempo a mo-
ver datos entre cliente y servidor y la memoria de la
GPU del servidor remoto, el nuevo middleware to-
dav́ıa ofrece una aceleración no despreciable, como
puede observarse en la Figura 7. Finalmente, nótese
que el tiempo para crear el plan queda oculto para to-
dos los tamaños de transformadas excepto para los
más pequeños, donde queda parcialmente solapado
con el tiempo de comunicaciones.

En el caso de mover DFTs multidimensionales, la
Figura 10 muestra el tiempo de ejecución para la
DFT 2D. Como se pudo ver en la sección anterior,
las pruebas realizadas para los datos de entrada con
diferente número de elementos en distintas dimen-
siones proveen resultados similares. Las ejecuciones
se han llevado a cabo en los mismos escenarios con-
siderados en la Figura 7. La Figura 10 muestra que
el uso del nuevo middleware para acelerar las DFTs
multidimensionales sigue, en general, la misma ten-
dencia ya analizada para la DFT 1D. A este res-
pecto, el uso de una red de bajas prestaciones como
Ethernet provee una notable degración en el tiem-
po de ejecución. Al contrario, el uso de una red de
altas prestaciones como InfiniBand reduce el tiem-
po total de ejecución. Se consigue una aceleración de
entre 1.5x y 2.5x en comparación a las ejecuciones
locales en el Xeon a 2.1 Ghz. Al compararlo frente
al Xeon a 3.5 GHz, la aceleración obtenida está en
torno a 1.5x. Los resultados obtenidos para la DFT
3D (no mostrados) son similares, aunque las acele-
raciones son ligeramente inferiores: entre 1.5x y 2x
con respecto a usar el Xeon a 2.1 GHz, y en torno
a 1.25x al compararlo con el Xeon a 3.5 GHz. Sin
embargo, al contrario que la tendencia mostrada en
la Figura 7, donde se consegúıa una aceleración para
todos los tamaños de transformada considerados, en
el caso de las DFTs 2D y 3D no se obtiene ganancia.
Por ejemplo, para la DFT 2D, las transformadas de
hasta 30002 no proveen aceleración con respecto a las
ejecuciones locales en CPU. A partir de este tamaño,
la aceleración empieza a aumentar de forma propor-
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Fig. 10. Prestaciones de la DFT 2D en el sistema Xeon.

cional al número de elementos, hasta que alcanza un
estado estable para los tamaños más grandes. Este
efecto ya ha sido analizado en la sección anterior.

Como resumen de esta sección, es importante re-
marcar que el uso de redes de bajo ancho de banda,
como es el caso de Ethernet 1 Gbps, provoca que
el nuevo middleware no mejore las prestaciones. Sin
embargo, el uso de redes de mayor ancho de banda
resulta en mejoras en las prestaciones a pesar de usar
comunicaciones no segmentadas basadas en TCP/IP
y no una capa de comunicaciones optimizada.

VI. Discusión

El nuevo middleware presentado en este art́ıcu-
lo requiere una discusión adicional. Primero, los ta-
maños de transferencia evaluados oscilan entre los
10 y los 270 millones de elementos para DFTs 1D.
Sin embargo, ¿cómo de grandes debeŕıan ser los ta-
maños de transformadas a manejar? Nótese que la
memoria disponible en la GPU es el factor limitan-
te. Por tanto, dado que la GPU Tesla K40 incluye
12 GB de GDDR5, entonces se podŕıan considerar
transformadas de hasta 400 millones de elementos.
Para DFTs de tamaños mayores, la operación pue-
de dividirse en DFTs más pequeñas [11] que pueden
computarse independientemente para después com-
binarse. Por lo tanto, si el tamaño del problema ex-
cede la memoria de la GPU, el nuevo middleware
dividirá automáticamente los datos de entrada en
trozos más pequeños que individualmente śı cabrán.
Los resultados se combinarán posteriormente antes
de ser entregados a la aplicación ejecutando la fun-
ción fftw execute original. Este proceso debeŕıa ser
transparente para la aplicación.

Otro aspecto de discusión es que para muchos ca-
sos de uso de la DFT 3D en computación cient́ıfi-
ca implican métodos de descomposición del dominio.
Esto permite el uso de DFTs 1D para resolver proble-
mas con DFTs 3D. Además, estos métodos permiten
el manejo de problemas de gran tamaño que vengan
limitados por la memoria de la GPU. El middleware
debe ser capaz de gestionar las DFTs multidimensio-
nales usando DFTs 1D, haciéndolo de forma transpa-
rente a la aplicación, que únicamente hace una llama-
da a la libreŕıa FFTW para la DFT. Por contra, en
el caso en que esta descomposición ya sea gestionada
por la aplicación, el middleware solo debeŕıa manejar
y direccionar DFTs 1D si caben en la memoria de la

GPU, como se explicó anteriormente.

Finalmente, nótese que además de la GPU, el ser-
vidor remoto también incluye uno o más sockets de
CPU, que no han sido usados en este implementación
del nuevo middleware con objeto de acelerar más la
ejecución de la DFT. Sin embargo, el nuevo midd-
leware no se limita al uso de la libreŕıa cuFFT de
NVIDIA, sino que pueden usarse otras. Por ejem-
plo, en caso de disponibilidad, se podŕıan usar otras
libreŕıas que incluyan varias GPUs (en caso que el
servidor remoto tenga conectada más de una) o que
distribuyan el cómputo de la DFT entre la GPU y
los cores de CPU disponibles.

VII. Trabajo Relacionado

En esta sección, el middleware se pone en la pers-
petiva correcta y en un contexto adecuado. Respecto
a esto, ya se han propuesto e implementado técni-
cas para la eliminación de carga de cómputo de una
máquina para ser ejecutada en un servidor o hardwa-
re especializado en una amplia variedad de contex-
tos, como sistemas multicore heterogéneos en chip,
GPUs (esto es lo que NVIDIA hace con CUDA), y
planificación de trabajos en nodos especializados en
infraestructuras de computación grid. La diferencia
de estos con nuestro middleware es su funcionamien-
to a nivel de cluster en lugar de nodo.

Sin embargo, a nivel de cluster, nuestro middlewa-
re puede parecerse al mecanismo de llamada a proce-
dimiento remoto (RPC) [12][13], que es una técnica
arraigada que permite a la función ejecutar código en
nodos remotos usando esqueletos de funciones. Sin
embargo, existen importantes diferencias entre RPC
y nuestro middleware. En primer lugar, con el fin de
usar llamadas a procedimiento remoto, el programa-
dor tiene que programar expĺıcitamente su uso mien-
tras que nuestro middleware no requiere de ninguna
modificación en el código de las aplicaciones. Segun-
do, al contrario que con RCP, nuestro middleware no
requiere de la intervención del sistema operativo pa-
ra mover datos al servidor remoto (por ejemplo, si se
usa una capa de comunicaciones optimizada usando
la API de InfiniBand Verbs, todo el código se ejecu-
tará a nivel de usuario). Además, nuestro middleware
no hace uso de sus procesos cliente o servidor ni en el
origen ni en el destino, que es como RPC se compor-
ta, ni tampoco se requieren de rutinas RPC: nuestro
middleware está integrado en la aplicación en la parte
cliente y, en la parte servidor, este se ocupa directa-
mente de las peticiones de cómputo, sin necesidad
de que intervenga ninguna otra entidad. Asimismo,
nuestro middleware no requiere el uso de compilado-
res especiales como rpcgen o el uso de funciones de
la API de RPC como rpc reg() o rpc call(). Por últi-
mo, RPC es un mecanismo sin estado (cada llamada
RPC es independiente de otras), mientras que el nue-
vo middleware require almacenar varias variables de
estado entre distintas llamadas desde la aplicación,
tal y como se hace con los falsos planes descritos en
la Sección III.

Otra de las propuestas previas que podŕıan tener
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cierta similitud con nuestro middleware es ORB [14],
que básicamente consiste en un proceso broker eje-
cutado en la red el cual pone en contacto un cliente
requiriendo un servicio con un servidor que se encar-
ga de proveerlo. Usando la aproximación de ORB, el
programador o bien usa un lenguaje de definición de
interfaces (IDL) para declarar las interfaces públi-
cas del servidor, o bien el compilador del lenguaje
de programación empleado traduce las sentencias del
lenguaje en sentencias apropiadas para IDL. Por el
contrario, nuestro middleware no necesita un proceso
centralizado para conectar solicitantes con servidores
ni modifcar el código de la aplicación o compiladores
especializados. Además, en la parte cliente de ORB,
los objetos son creados e invocados, sirviendo como
la única parte visible y usada en la aplicación del
cliente. Al contrario, nuestro middleware no requiere
ningún tipo de proceso adicional.

En resumen, las principales diferencias entre estas
propuestas y nuestro middleware son que (1) nuestro
middleware no precisa realizar ninguna modificación
en el código fuente de las aplicaciones (incluso no
requiere que las aplicaciones sean recompiladas nada
más que para el uso de libreŕıas dinámicas) y (2) no
necesita procesos o sistemas en tiempo de ejecución
adicionales para su funcionamiento.

Finalmente, nótese que nuestro middleware actual-
mente usa GPUs en el servidor remoto, como hacen
los frameworks de virtualización de GPUs. Ejemplos
de estos frameworks son rCUDA [15], gVirtus [16] o
DS-CUDA [17]. Sin embargo, hay una diferencia im-
portante entre ambos: los frameworks de virtualiza-
ción de GPUs redirigen las llamadas CUDA desde su
destino original (una GPU local) a una GPU remo-
ta, mientras que nuestro middleware mueve la parte
de cálculo de las libreŕıas matemáticas, inicialmen-
te previstas para ser ejecutadas en una CPU local,
a un acelerador remoto. Aśı, se transforma la na-
turaleza de la llamada con objeto de ejecutar una
instanciación diferente del código, proveyendo exac-
tamente el mismo resultado. Además, nótese también
que trasladar a servidores remotos la computación de
libreŕıas matemáticas con nuestro middleware puede
reportar ahorros en el tiempo de ejecución. Al contra-
rio, los frameworks de virtualización de GPU remota
no aceleran los cálculos enviados al servidor. Estos
cálculos se ven ligeramente penalizados debido al ca-
mino más largo hacia la GPU remota con respecto
al caso de usarla localmente.

VIII. Conclusiones

Hemos presentado la implementación de un nue-
vo middleware que permite trasladar la parte de
cómputo destinada a ser ejecutada en CPU de li-
breŕıas cient́ıficas hacia aceleradores remotos situa-
dos en otros nodos del cluster. Además, hemos reali-
zado una detallada evaluación de prestaciones de este
middleware, que ofrece soporte a la libreŕıa FFTW
y es compatible con GPUs compatibles con CUDA.
Los resultados demuestran que la mejora de presta-
ciones es proporcional a la productividad de la red

subyacente.
Aunque la versión actual del middleware ofrece so-

porte para las libreŕıas FFTW y BLAS y para un
solo cliente, se espera dar soporte en futuras versio-
nes a la libreŕıa LAPACK, múltiples clientes y ace-
leradores Intel Xeon Phi. Una vez este trabajo esté
realizado, se evaluarán los beneficios que el nuevo
middleware podŕıa aportar a aplicaciones reales, en
términos de reducción del tiempo de ejecución. Co-
mo hecho destacable, indicar que aunque el uso de
GPUs se ha considerado para muchas aplicaciones,
hay otras que posteriormente han decidido dejar de
continuar su soporte (como por ejemplo, la aplica-
ción DL POLY [18]). Para otras aplicaciones nunca
portadas a aceleradores, este middleware podŕıa re-
sultar atractivo de cara a reducir el tiempo de ejecu-
ción. De hecho, el uso del nuevo middleware con estas
aplicaciones podŕıa retrasar la necesidad de adaptar-
las para su uso con GPUs u otro tipo de aceleradores.
Otros campos de investigación en relación a este tra-
bajo podŕıan consistir en el balanceado automático
de carga entre servidores.
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Dynamic load balancing for an enhanced
energy efficiency on heterogeneous systems
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Resumen—New energy efficient architectures, pow-
erful graphic processing units and manycore proces-
sors, are present in current HPC systems. They
provide different performance capabilities and dif-
ferent energy efficiencies. Being energy efficiency a
major issue in this area, all the available alterna-
tives require the adaptation of existing codes and li-
braries in order to achieve good performances both
in time and energy efficiency. This requires a deep
knowledge of programming and architectural details
to achieve good performance, which are frequently
interdependent. We have developed a new library,
ULL Calibrate Energy, a dynamic load balancing li-
brary that allows load balancing to enhance the over-
all energy efficiency of a parallel application in an
heterogeneous environment, with low additional ef-
fort for the programmer. The overhead introduced
by our system is also minimal. The calibration library
has been successfully used to solve problems over het-
erogeneous platforms. To validate it, we present an
analysis of different Dynamic Programming problems
over different hardware configurations.

Palabras clave— Dynamic Load Balancing; Energy
Efficiency; Iterative Algorithms

I. Introduction

There is a major concern in high performance com-
puting regarding to the increasing energy consump-
tion of the top end systems. Current Petaflop sys-
tems draw a huge amount of energy at full perfor-
mance, as much as 17.8 MW of power without con-
sidering the energy used for cooling the facility that
holds the most consuming computer in the Top500
list. With the current growth, by 2020, exascale sys-
tems will start to appear, and the main challenge will
be to have them limited to 20MW to have a bearable
infrastructure cost.

From now on, we denote by energy efficiency, to
the amount of computational work that can be per-
formed using one watt of power, i. e., units of work
developed per units of energy.

Highly heterogeneous environments are nowadays
available as computational resources for institutions
[1]. Traditional multicore architectures now coexist
with multiGPU systems, energy efficient ARM sys-
tems and Intel Phi processors.

This allows the use of these multiple computing re-
sources as a unique computional platform. However,
applications usually has a performance penalty when
they are not tuned explicitly for the heterogeneous
platform. There is a strong dependence between par-
allel code and target architectures [2].

The usage of GPUs as coprocessing units, with
the new architectures designed to increase the energy

1HPC Group. ETS de Ingenieŕıa Informática. Universidad
de La Laguna, ULL. La Laguna. 38270 Tenerife. Spain, e-
mail: Vicente.Blanco@ull.es.

efficiency has incremented the heterogeneity level in
current MultiGPU HPC platforms.
These new architectures are affected by the same

well known problems that affect conventional parallel
programming, including the load balancing problem
while solving irregular problems, an aggravated prob-
lem when the systems used have different efficiencies
in terms of energy and time.
We investigate the load balancing problem appear-

ing when parallel problems are executed in multi-
GPU heterogeneous systems and how the energy con-
sumption is related to imbalance problems. The het-
erogeneous system may have different node setups
and GPUs with different computing capabilities. We
designed a simple mechanism to balance the work
load between different parallel processes dynamically
with few changes to the source code of an appli-
cation. We present the ULL multiobjective library,
that allows dynamic workload balancing inside a
parallel program running on a heterogeneous sys-
tem, adapting to the conditions of the system during
the execution of the application. The library pro-
vides a programmer a series of functions to be used
where the load balancing operations should be ap-
plied. This software, uses different libraries as mod-
ules to allow calibration for different objectives, using
ULL Calibrate lib for the calibration techniques,
and EML[3] for the energy measurement. EML has
been proven to have a negligible overhead, and pro-
vide all the tools needed to perform the measurement
for the calibration phase of the dynamic load balance
operations. Now it is possible to load balance using
time as reference unit, performing a standard load
balancing, or to allow balancing using the energy fac-
tor to enhance energy efficiency.
The main contributions of this paper are:

• Applying the ideas and methodologies developed
for the load balancing of heterogeneous clusters
to energy consumption.

• A new library design, capable of being extended
for calibrating based on a user objective. We
have developed calibration for energy consump-
tion, but it is possible to implement other types
of objective functions.

• Achieving dynamic load balancing using energy
efficiency as reference unit to enhance energy
usage in heterogeneous systems, concretely, in a
multiGPU environment.

Before the exascale objective, all efforts were
put into improving performance of parallel systems.
Load balancing was made to improve time and that
would reduce energy consumption, but as new archi-
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tectures are developed, good performances per watt
are achieved by sacrificing performance, allowing dis-
tinction between time and energy efficiency. We
prove that it is possible to perform a different ap-
proach for balancing, to achieve good results when
optimizing energy efficiency.

To validate our proposal, we have executed sev-
eral Dynamic Programming optimization problems
where the portability of the single GPU code to a
multiGPU system is compromised due to load imbal-
ance inefficiencies. The chosen problems correspond
to an iterative scheme, so this technique can be ap-
plied to many other iterative problems like Jacobi,
GaussSeidel, Longest Common Subsequence, Matrix
Parenthesization and to some classes of stencil codes.
The efficiency level obtained, considering the mini-
mum code intrusion, makes this methodology a use-
ful tool in the context of the energy efficiency in het-
erogeneous platforms.

This paper is structured as follows: Section II cov-
ers the related work in the field of load balancing
workload on heterogeneous systems. In Section III
the library usage is explained among the advantages
of this approach. Section IV describes the experi-
mentation performed and which problems were used
for this purpose. Section V shows the results ob-
tained after multiple executions are performed with
our energy balancing methodology. Finally, Section
VI offers our conclusions and future research possi-
bilities.

II. Related Work

Extensive work has been done in the field of load
balancing in heterogeneous systems. The most di-
rect approach to address the problem requires to de-
velop code specifically for the architecture in order
to maximize performance. This requires a deep un-
derstanding on parallel programming for the target
systems and also a manual task allocation accord-
ing to the capability of every processing unit. A
different approach is to develop applications using
skeleton programming. This concept implies find-
ing an skeleton that covers your implementation, so
you can develop the particularities of your exact
problem. Once done, this skeletons that are opti-
mized to obtain an optimal load balance for maxi-
mum time efficiency, could be modified to obtain the
best configuration for energy efficiency. Frameworks
like SkelCL[4] and Marrow[5] are suitable to use these
techniques. There is also a well established compu-
tational model that uses DAGs as its representation
together with the dynamic task scheduling that have
gradually made their way into academic dense lin-
ear algebra packages. The model is currently used
in shared memory codes, such as PLASMA [6] and
FLAME [7], and has been ported to hybrid multi-
core+GPUs architectures like in MAGMA [8], [9]
and FlameGPU [10]. Following this approach, sys-
tems like SuperMatrix [11] or StarSs [12] uses run-
time support for the dynamic task scheduling (the
last one applied to Multi-GPU systems). Our ap-

proach to balance the workload of iterative algo-
rithms on heterogeneous systems is closer to the work
presented by Mart́ınez et al. in ADITHE [13]. This
environment and ULL Calibrate lib follows a sim-
ilar strategy. First, it uses an homogeneous distri-
bution of the workload on the heterogeneous system,
the speed of every node is estimated during the first
iterations of the algorithm. According to the speed
of every node, a new workload distribution is carried
out. Finally, the remaining iterations of the algo-
rithm are executed

A similar approach can be used to balance work-
loads in terms of energy consumption instead of per-
fomance. Energy-aware scheduling algorithms can
be found in datacenters with virtual machines de-
ployments. As an example, HEROS[14], [15] pro-
poses a load balancing algorithm for energy-efficient
resource allocation in heterogeneous systems; or Tak-
ouna et al.[16] who proposes peer VMs aggreagation
to enable dynamic discovery of communication pat-
terns and reschedule VMs based on the determined
communication patterns using VM migration. These
techniques minimizes networ trafic and deal with an
energy efficient scheduling.. Other techniques uses
DVFS processor capabilites to implement energy-
aware schedulers for HPC applications like PAAS[17]
(Power Aware Algorithm Scheduler), or to balance
energy in iterative algorithms[18]. Further strategies
tries to compensate directly instrict algorithmic im-
balances with DVFS like in irregular parallel divide–
and-conquer algorithms[19]

In our approach we start with an homogeneous
distribution of work at the beginning of the appli-
cation, and depending on the performance of each
process during a few iterations, the workload gets
dynamically redistributed to obtain load balance for
time efficiency. Our new contribution is to be able
to do the approach in terms of energy efficiency, to
enhance energy usage in parallel applications.

III. Dynamic Task Allocation

A. Description

We have developed a library that allows load bal-
ancing using multiple approaches. We developed
an interface that allows calibration in heterogeneous
systems, with the help of Ull Calibrate lib for the cal-
ibration operations, and EML to provide the energy
data. The Ull multiobjective library, is an interface
that allows load balance using as much objectives
as the user desires. Besides the standard load bal-
ancing, executed when time is chosen as the unique
objective to fulfill, and, in addition, it also possi-
ble to chose energy efficiency as the target function.
The overhead introduced by our system is minimal,
but we had to modify the function headers in order
to allow an easier usage of the new library capabili-
ties. ULL Calibrate lib was previously tested and
validated over various regular and irregular prob-
lems over different heterogeneous systems, including
clusters of homogeneous and heterogeneous multi-
core systems and multiGPUs. EML is an energy
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Fig. 1: Library internal structure

Load

Iterations

Fig. 2: Library calibration for energy. Each colored area represents the energy consumption

of a process in a given iteration. The library unbalances the load in order to improve energy

efficiency, minimizing the total energy.

measurement library developed to abstract energy
measurement that addresses the difficulties involved
in the differences between the available measuremnt
APIs and different measurement tools. Every mea-
surement tool has its own interface and procedure for
measurement and every hardware architecture can
also have specific details that affect how the mea-
surement is done. Both EML and Ull Calibrate have
been proven to introduce minimal overhead and this
will be confirmed in Section V.

// nprocs = Number o f p r o c e s s o r s ;
// id = ProcessID ; n = Problem s i z e
count [ id ] = nrows ;
displ [ id ] = id ∗ count [ id ] ;
f o r ( i=0 ; i<n ; i++) {

f o r ( j = despl [ id ] ;
j < despl [ id ] + count [ id ] ;
j++) {

// . . . Work . . .
Proccess_data ( j ) ;

}
Collective_Operation ( ) ;

}

Listing 1: ”Example code of an iterative

scheme”

The new calibration library allows to unify the dif-
ferent interfaces to access the power and energy mak-
ing it suitable for the purposes of calibration. The
library internal structure is shown in Figure 1. Ob-
serve that both Ull Calibrate and EML are shown
as independent modules. The user could, if desired,

change the calibration functions or the energy mea-
surement library to utilize their own, or the ones that
helps better to accomplish its needs. It is also pos-
sible to attach a new library that measures a com-
pletely different criteria, and balance according to
that.

As mentioned, the technique applied before has
now an added feature for multiobjective balancing,
which includes energy consumption. The design of
the library was originally meant to balance time con-
sumptions for the different available processes, based
on an iterative scheme such as the one shown in List-
ing 1. The code shows a loop that executes a num-
ber N of iterations performing a computing task in
each iteration, which can be subdivided in multi-
ple smaller tasks. Each process then executes the
task with the distributed workload, which has a size
proportional to the capabilities of the processor or
GPU that is executing the task. Afterwards, a col-
lective communication operation is performed, so all
the processors are synchronized recollecting the up-
dated dataset before continuing with the following
iteration. This iterative scheme appears in various
parallel algorithms such as a classic matrix product,
Jacobi, dynamic programming, and shortest path
problems.

Figure 2, shows a general vision on how the library
modifies the workload. Every area color represents
an energy consumption for a process. The wider the
color, more energy is consumed per unit of work,
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representating different energy efficiencies.
The energy efficiency metric can be defined as the

amount of work developed per unit of energy con-
sumed by a process. A high value for the energy
efficiency means that a process performs more work
with a given amount of energy than a different pro-
cessor with a lower value. This approach is necessary
to prevent assigning energy, since we have to take in
account that, if we increase the execution time, even
if the energy consumed in between measurements is
lower the overall energy could increase, ruining our
aim.

EEi
=

1
Ei

Ti·Mi

(1)

Equation 1 introduces a metric that allows to mea-
sure Energy Efficiency EE for a processor i. Ei is
the energy consumed by the processor i for a given
workload, T i is the time measured in such interval
and Mi is the number of units of work solved. This
gives us a metric that reflects the energy required to
solve one unit of work, thus allowing to redistribute
load accordingly.
If the code in Listing 1 is executed on an hetero-

geneous system made up of three processes that:

• System 0 has an energy efficiency of Ef

• System 1 has an energy efficiency of 1
4 · Ef

• System 2 has an energy efficiency of 1
8 · Ef

the result of an execution for calibrating energy
would distributes the work to the most efficient sys-
tem, System 0, rendering the rest of the systems idle.
Since this criteria is not enough for parallel program-
ming, we will use a multiobjective approach. This
should allow to tune the energy usage of an execu-
tion, while deciding how much time sacrifice while
doing so, by reducing the usage of the least efficient
systems.
If the previously mentioned systems also meet the

following criteria:

• System 0 has a compute power of c
• System 1 has a compute power of 1

4 · c
• System 2 has a compute power of 1

8 · c

being c the amount of work per second a proces-
sor is capable of computing, then the distribution of
workload would be w for System 0, 1

4 ·w for System
1 and 1

8 · w for System 2, the same result we would
obtain with a standard load balancing algorithm.
For our case, the multiobjective workload distribu-

tion would behave as a weighted function, as shown
in Equation 2.

fi = we ·
EEi

∑p−1
i=0 EEi

+ wt ·
ci

∑p−1
i=0 ci

(2)

For this Equation, f(i) represents a proportional
value of work that has to be assigned to process i,
calculated using a weighted function, where we and
wt are user weights, between 0 and 1, that specify the
importance of the energy metric and the time metric,
independently, assuming there are p processors. To

distribute the work, Equation 3 is applied to obtain a
normalized value fni from fi, to finally the workload
that has to be assigned to processor i.

fni =
fi

∑p−1
i=0 fi

(3)

By adjusting the weights, it is possible to enhance
energy efficiency with a conservative approach, with
the maximum energy efficiency being the case where
the work is distributed to the most energy efficient
machines.
As the time used to complete the task influences

the energy efficiency of this task, energy used by be-
ing idle should be taken into account to properly
distribute energy consumption and increase the ef-
ficiency of the whole system.

// nprocs = Number o f p r o c e s s o r s ;
// id = ProcessID ; n = Problem s i z e
count [ id ] = Problem_size / nprocs ;
displ [ id ] = id ∗ count [ id ] ;
cal_calibration_t∗ calib ;
cal_mpi_init ( ) ; // Manages EML i n i t i a l i z a t i o n
cal_mpi_setup(&calib , count , despl ,

efficiency_weight ,
THRESHOLD , ROOT , MPI_COMM_WORLD ) ;

f o r ( i=0 ; i<n ; i++) {
cal_mpi_start ( calib ) ;
f o r ( i = despl [ id ] ;

i < despl [ id ] + count [ id ] ;
i++) {

// . . . Work . . .
Proccess_data ( j ) ;

}
cal_mpi_stop ( calib , count , despl ) ;
Collective_Operation ( ) ;

}

// Manages EML shutdown proce s s
cal_mpi_shutdown ( ) ;
// Dea l l o ca t i on o f the memory
cal_mpi_free ( calib ) ;

Listing 2: ”Example code of calibration us-

age”

B. Library Usage

The library we developed provides a datatype cal-
ibration t to simplify the library calls. This variable
stores:

• count : Array with the sizes of the problem as-
signed to every process.

• despl : Array of offset that indicates where is the
data located for every process in the input.

• energy efficiency weight : {0..1} value that cor-
responds to the energy weight we.

• time efficiency weight : {0..1} value that corre-
sponds to the time weight wt.

• threshold : Corresponds to a percentage that in-
dicates whether to balance or not. When the dif-
ferences for the load balancing efficiency weight
associated to the work loads, expressed in per-
centages, among all the processes involved in
the parallel computation are under this value,
the system is considered to be balanced, though
there is no need for rebalancing the iteration.
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Problem Name Recurrence Equation
KP fi,j = {fi−1,j , fi−1,j−w + pi}

RAP
fi,j = p1,jif i = 1 and j > 0
fi,j = max0≤k<j{fi−1,j−k + pi,kif (i > 1) and (j > 0)

TCP
fi,j = costi · costi+1 · costi+2if i = (j − 2)
fi,k = mini<j<k{fi,j + Tk,j + (costi · costj · costk)

CSP fi,j = max







max0≤k<object{profitk}
max0≤z≤i/2{fz,j + fi−z,j}
max0≤y≤j/2{fi,y + fi,j−y}

Table I: Dynamic programming problems description

If Ei is the efficiency weight associated to pro-
cess i to execute the assigned task, Emax the
maximum weight and Emin the minimum ef-
ficiency calculated, then the balance occurs if
1− Emin

Emax
< threshold the balancing phase does

not take place.

After setting up the parameters, to per-
form the load balancing it is only needed
to envelope the section of the parallel
code with a ULL multiobjective start and
ULL multiobjective stop calls. As shown in
Listing 2, the library’s ease of use and the minimum
code intrusion. The balancing algorithm used by
the library proved to be very efficient and the
overhead introduced is negligible [20]. Additionally,
we provide the functions required to initialize and
finalize all the modules used by the library.

IV. experimentation

To validate our proposal we performed a series
of experiments using an heterogeneous system com-
posed by 2 nodes, each one with an Nvidia GPU
GPUs. Both nodes have two Intel Xeon E5-2660 @
2.20GHz CPU, with 8 cores each, 16 cores total in
each node. The heterogeneous multiGPU configu-
ration is provided using a Nvidia M2090, with 512
CUDA cores and 6GB of DDR5 memory, in one node
(Node1) and a Nvidia Tesla K40m, with 2880 cores
and 12GB of memory, in the second node (Node2).
Every experiment was compiled and executed using
the Intel C compiler 12.1.0 with Openmpi 1.6.4.

In order to validate the load balancing library, we
tested the software using 4 dynamic programming
problems: the 0/1 Knapsack Problem (KP), the Re-
source Allocation Problem (RAP), the Triangula-
tion Convex Polygons (TCP) and the Cutting Stock
Problem (CSP). In Table I, we show the recurrence
functions of these problems. Data dependencies are
different in most of the considered cases, hence the
solving aren’t the same for all cases. RAP and KP
are solved accessing the table row by row, while TCP
and CSP are solved diagonally. Also, TCP and CSP
start from the opposite diagonals: TCP starts from
the main diagonal upward, and CSP moves diago-
nally downward traversing all diagonals of the table.
In order to simplify, we have chosen three different
problem sizes to visualize the balancing behaviour for
various cases, composed by square matrices of 1000,

2000 and 5000 rows.

Also, for reference purposes Figure 3 shows the
energy consumption of every problem executed se-
quentially in each GPU. Node 1 GPU (Nvidia Tesla
M2090) has a lower energy consumption on average,
22.97% more energy expensive than the Node 2 GPU
(Nvidia K40m). The KP is 46.72%, TCP is 12.42%
and CSP is 9.76% more costly in terms of energy.

V. Results

The problems are executed for various sizes: 6
for small problems, the same size as their sequen-
tial counterpart; 5 for medium problems, and 4 for
large problems. The experiments have been done us-
ing various weights for time and energy calibration,
to validate the best approach to reduce energy con-
sumption. The chosen weiths are: only calibrate us-
ing time optimization(We = 0, Wt = 1), three steps
in between (We = 0.25 and Wt = 0.75, We = 0.50
and Wt = 0.50, We = 0.75 and Wt = 0.25) and only
taking energy consumption in account (We = 1 and
Wt = 0).

The case for the KP, in Figure 4, differs depend-
ing on the problem size. For the small and medium
problem sizes, optimizing for energy and time yields
similar results of decreasing energy consumption, ob-
taining a 20.12% and a 21.97% of energy consump-
tion reduction respectively. For the larger size, how-
ever the best result is achieved calibrating for time
only, reducing 7.91%, whilst only reducing 1.56% for
the energy consupmtion.

The case for the RAP is particular, since is a prob-
lem of irregular nature, and very data dependent. In
this problem the load associated to each state in-
creases when the state is more on the right of the
table. This makes dinamic partitioning required,
as if it was done statically, two pieces of the same
size the GPU-1 would imply a load lower than the
load assigned to GPU-2. When balancing the load
among the different GPUs the piece of work assigned
to GPU-1 will be higher in size than the piece of
work assigned to GPU-2, getting a more balanced ex-
ecution that reduces the running time per iteration.
The results indicate that for this problem, calibrat-
ing using energy is better than not using calibration,
reducing consumption by almost 60%, but in this
case, due to how different the capabilities are for the
GPUs as shown before, the optimal energy calibra-
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Fig. 3: Energy consumption in Joules for sequential executions of the iterative problems.

Fig. 4: Energy consumption in Joules for the KP problem. Reference times distributes equally

the workload between GPUs. Shows different configurations for the parameters We and Wt.

Lower is better.

tion is achieved by optimizing energy consumption,
leading to the redistribution of all the work to the
fastest GPU.

Finally, in the CSP7 we can observe the best reduc-
tion in energy consumption for the energy only cal-
ibration part with a 4.01% decrease of consumption
for the largest problem size. In this case, the time
only calibration doesn’t reduce energy consumption,
but increases it by 1%. This problem has a irregular
section where the load of work changes abruptly at
each iteration, in this case the library can’t calibrate
the load until the system becomes more stable, thus
the little change of performance (compared to the
other problems by using calibration).

VI. Conclusion

We have developed a library that allows to perform
dynamic load balancing for energy consumption in
heterogeneous systems. Our library has been proven
to work using iterative problems, but can be easily
applied to a wider range of problems with little ef-
fort required by the programmer, adding a few lines
to the available codes. In the future we will extend
the library to allow users a multi-objective approach
where energy and time are taken into account so that
minimizing energy can be feasible without increasing
execution time too much. This will also be mixed
with the MPI-2 capabilities of adding processes dy-
namically to further extend our knowledge in this
field.
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Fig. 5: Energy consumption in Joules for the RAP problem. Reference times distributes

equally the workload between GPUs. Shows different configurations for the parameters We

and Wt. Lower is better.

Fig. 6: Energy consumption in Joules for the TCP problem. Reference times distributes

equally the workload between GPUs. Shows different configurations for the parameters We

and Wt. Lower is better.
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[15] Mateusz Guzek, Sébastien Varrette, Valentin Plugaru,
Johnatan E. Pecero, and Pascal Bouvry, “A holistic
model of the performance and the energy efficiency of
hypervisors in a high-performance computing environ-
ment,” Concurrency and Computation: Practice and
Experience, vol. 26, no. 15, pp. 2569–2590, 2014.

[16] Ibrahim Takouna, Roberto Rojas-Cessa, Kai Sachs, and
Christoph Meinel, “Communication-aware and energy-
efficient scheduling for parallel applications in virtualized
data centers,” in IEEE/ACM 6th International Confer-
ence on Utility and Cloud Computing, UCC 2013, Dres-
den, Germany, December 9-12, 2013. 2013, pp. 251–255,
IEEE.

[17] H. V. Raghu, Sumit Kumar Saurav, and Bindhu-
madhava S. Bapu, “PAAS: power aware algorithm
for scheduling in high performance computing,” in
IEEE/ACM 6th International Conference on Utility and
Cloud Computing, UCC 2013, Dresden, Germany, De-
cember 9-12, 2013. 2013, pp. 327–332, IEEE.
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Una herramienta de benchmarking para
compiladores de OpenACC

Daniel Barba1 , Arturo González-Escribano2 y Diego R. Llanos3

Resumen— OpenACC es un modelo de programa-
ción paralela para aceleradores de tipo GPU y Xeon
PHI que lleva en desarrollo algunos años. Durante es-
te tiempo han aparecido distintos compiladores, tanto
comerciales como de código abierto, que se encuen-
tran aún en un estado temprano de desarrollo. Da-
do que tanto el estándar como sus implementaciones
son relativamente recientes, disponer de una suite de
benchmarks diseñada para soportar varios compilado-
res puede facilitar enormemente el análisis comparati-
vo de rendimiento de los distintos códigos generados.
En este art́ıculo presentamos TORMENT OpenACC,
una suite de benchmarks preparada para comparar
tanto arquitecturas como el código generado por dife-
rentes compiladores. Junto a esta herramienta hemos
desarrollado unas métricas adecuadas para la com-
paración del rendimiento de los pares compilador-
máquina y que hemos denominado TORMENT ACC
Score. Aqúı se presenta la version 0.91 de la suite,
desarrollada como prueba de concepto, y que incluye
dos benchmarks. La version 1.0, considerada estable,
incluirá seis benchmarks y estará disponible próxima-
mente.

Palabras clave— OpenACC, compiladores, bench-
marking.

I. Introducción

OpenACC es un estándar abierto que define una
serie de directivas de compilación o pragmas para
ejecución de fragmentos de código en aceleradores
de tipo GPU y Xeon Phi. Su objetivo es facilitar
la paralelización de código secuencial en este tipo
de aceleradores reduciendo el tiempo necesario tanto
en la programación como en el aprendizaje [1]. La
especificación se encuentra en su versión 2.5 [2].

La responsabilidad de la paralelización automática
del código secuencial recae sobre los diferentes com-
piladores que soportan OpenACC: PGI Compiler [3],
de The Portland Group, empresa ahora pertenecien-
te a Nvidia, es (según los estudios que hemos reali-
zado) el compilador con un grado de madurez más
alto. Se encuentra disponible como parte del Nvi-
dia OpenACC Toolkit, gratuito durante tres meses y
con la posibilidad de adquirir licencias comerciales o
de investigación. OpenUH [4], de la Universidad de
Houston y accULL [5] de la Universidad de La Lagu-
na son dos alternativas de código abierto desarrolla-
das en el ámbito académico y que pueden descargarse
libremente para su uso.

Además de los compiladores señalados, existen
otros compiladores que soportan OpenACC, pero de-
bido a que en la fecha de redacción de este art́ıculo

1Dpto. de Informática, Universidad de Valladolid, España.
e-mail: daniel@infor.uva.es.

2Dpto. de Informática, Universidad de Valladolid, España.
e-mail: arturo@infor.uva.es.

3Dpto. de Informática, Universidad de Valladolid, España.
e-mail: diego@infor.uva.es.

fue imposible obtener licencias de prueba o académi-
cas, han sido dejados fuera de nuestros estudios.
Estos compiladores están siendo desarrollados por
CRAY Inc. y Pathscale Inc.
Nuestro trabajo ha consistido en el desarrollo de

una herramienta de análisis de rendimiento del códi-
go generado por estos compiladores, que hemos de-
nominado TORMENT OpenACC (Trasgo perfOR-
Mance and EvaluatioN Tool for OpenACC). El mo-
tivo que nos ha movido a comenzar este trabajo es la
escasez de herramientas similares para OpenACC y
las carencias que presentan las existentes. Estas he-
rramientas son, a fecha de redacción de este art́ıcu-
lo, EPCC OpenACC Benchmark Suite [6] y Rodi-
nia [7]. El primero ha sido desarrollado por el Edin-
burgh Parallel Computing Centre y consiste en una
serie de microbenchmarks destinados a medir el over-
head de la implementación de los distintos pragmas,
y benchmarks para medir el rendimiento del códi-
go generado. Rodinia [7] es una traducción de los
benchmarks originales de la suite del mismo nombre
[8] para OpenACC desarrollado por Pathscale.
Nuestro trabajo busca dar respuesta a la necesi-

dad de análisis del rendimiento y comparación del
código generado por los distintos compiladores, in-
tentando mantener un equilibrio entre las fortalezas
y debilidades de los diferentes compiladores y tra-
tando de obtener una herramienta que sea posible
utilizar con los compiladores disponibles para la co-
munidad académica. Debido a que los compiladores
se encuentran aún en fase de desarrollo, es imprescin-
dible mantener el código de los benchmarks lo más
sencillo posible.
Además del desarrollo de la herramienta como tal,

hemos desarrollado también una métrica para po-
der ofrecer al usuario de esta herramienta una pun-
tuación relativa que permita la comparación entre
diferentes sistemas y compiladores analizados. Esta
métrica ha sido denominada TORMENT ACC Sco-
re.
El resto del art́ıculo se organiza del siguiente mo-

do: La sección II describe con más detenimiento las
herramientas de benchmarking existentes. La sección
III describe los compiladores actualmente soportados
por TORMENT OpenACC. En la sección IV se des-
cribe la herramienta, sus objetivos y caracteŕısticas a
medir y enumera los benchmarks actualmente imple-
mentados, aśı como la métrica utilizada. Finalmente,
la sección V concluye el art́ıculo.

II. Herramientas existentes

Como se indicaba en la Introducción, a fecha de
redacción de este art́ıculo existen dos herramientas
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de análisis de rendimiento para OpenACC. A conti-
nuación describimos más en profundidad las mismas
y las carencias detectadas.

A. EPCC OpenACC Benchmark Suite

La suite de benchmarks desarrollada por el EPCC
ha sido diseñada espećıficamente para OpenACC. Se
compone de tres partes diferenciadas y que se deno-
minan Nivel 0, Nivel 1 y Nivel de Aplicaciones.

En el Nivel 0 se pueden encontrar una serie de mi-
crobenchmarks cuyo objetivo es medir el overhead
generado por las implementaciones de los pragmas.
Estos microbenchmarks dan un resultado que es la
diferencia de dos tiempos de ejecución en función
del pragma que están analizando, o bien el tiempo
de transferencia de datos en una directiva de tipo
#pragma acc data. Estos resultados son interesan-
tes para el desarrollo de los compiladores, pero tal y
como están diseñados no ofrecen una idea clara de
rendimiento y los resultados pueden ser dif́ıciles de
interpretar.

En el Nivel 1 se encuentran un conjunto de bench-
marks t́ıpicos de tipo BLAS basados en Polybench y
Polybench/GPU [9]. Los resultados ofrecidos por es-
tos benchmarks son tiempos de ejecución de los dife-
rentes códigos, por lo que son un buen indicador del
rendimiento del código generado por los diferentes
compiladores.

En el Nivel de Aplicaciones hay tres benchmarks
de mayor entidad que los anteriores. Estos bench-
marks también ofrecen tiempos de ejecución, pero al
no ser problemas sintéticos dan resultados más in-
teresantes.

En general, la idea del EPCC OpenACC Bench-
mark Suite está bien planteada y diseñada. No obs-
tante, los resultados obtenidos en los microbench-
marks no son adecuados para un análisis de rendi-
miento. Los demás benchmarks, si bien podŕıan ser
útiles, siempre han dado problemas en nuestros es-
tudios. En unos casos no pod́ıan compilarse con al-
gunos de los compiladores utilizados, en otros casos
daban error de ejecución. Uno de los mayores pro-
blemas ha sido la limitación en los tamaños de los
datos a utilizar debido a problemas en la implemen-
tación que llevaban a que se intentase asignar mucha
más memoria de la deseada, originando errores en la
ejecución y limitando a 10MB el tamaño de los datos.

B. Rodinia para OpenACC

La empresa Pathscale Inc. ha desarrollado una ver-
sión [7] de la suite de benchmarks Rodinia [8], [10]
para su uso con compiladores de OpenACC. Con la
versión existente en GitHub a d́ıa 25 de Abril de 2014
(versión más reciente durante el desarrollo de nues-
tro trabajo), en general los benchmarks disponibles
no compilan con ninguno de los compiladores exis-
tentes, salvo contadas excepciones. El compilador de
PGI es el único que logra compilar un número signi-
ficativo de benchmarks.

La suite se compone de benchmarks que devuelven
el tiempo de ejecución, por lo que seŕıan un buen

punto de partida para un análisis de rendimiento.
Por desgracia, la escasa madurez del código y la po-
ca compatibilidad con los compiladores disponibles
hacen imposible su uso para establecer una compa-
rativa de rendimientos.

III. Compiladores Soportados

En la Introducción hemos enumerado brevemen-
te los compiladores disponibles. Su elección está
motivada por la existencia de licencias gratuitas o
académicas, o bien por ser de código abierto. A
continuación explicaremos algunos detalles de los
compiladores soportados en la versión preliminar de
TORMENT OpenACC.

A. PGI Compiler

El compilador de PGI [3], desarrollado por The
Portland Group y Nvidia, es a fecha de redacción de
este art́ıculo el compilador con un grado de madu-
rez más alto. Su uso está muy extendido en los di-
ferentes talleres y conferencias que se realizan sobre
OpenACC. Actualmente está disponible como parte
del Nvidia OpenACC toolkit, que incluye una licen-
cia gratuita de tres meses y la posibilidad de adquirir
una licencia comercial o académica. En nuestros es-
tudios, el compilador de PGI ha demostrado ser el
más sólido y el que más alto grado de madurez tiene.
Se ajusta bien a la especificación de OpenACC. Su
instalación es simple y dispone de abundante docu-
mentación.

B. OpenUH

El compilador OpenUH, desarrollado por la Uni-
versidad de Houston, es una alternativa de código
abierto. Comparado con el compilador de PGI, su
madurez y solidez son menores y carece de algunas
funcionalidades, como reducciones sobre mı́nimos o
máximos, lo cual dificulta ligeramente la programa-
ción de aplicaciones. Su instalación, a fecha de redac-
ción de este art́ıculo, no es tan sencilla como cabŕıa
esperar. La versión pre-compilada disponible en su
web [4] carece de algunas libreŕıas que deben ser com-
piladas aparte u obtenidas de otra forma.

C. accULL

El compilador accULL [5], desarrollado por la Uni-
versidad de La Laguna, es (al igual que OpenUH) un
compilador de código abierto. De los tres compilado-
res soportados, es el que tiene una menor robustez,
teniendo problemas para la traducción fuente a fuen-
te de algunas caracteŕısticas de C, como punteros a
función, o de funcionalidades de OpenACC, como al-
gunos tipos de reducciones. La instalación de la ver-
sión disponible en su web [11] es bastante simple,
siguiendo las instrucciones que pueden encontrarse
adjuntas al compilador en ficheros de texto.

IV. TORMENT OpenACC

Nuestra propuesta en desarrollo se denomina
TORMENT OpenACC y es el acrónimo para Trasgo
perfORMance and EvaluatioN Tool for OpenACC.
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El proyecto ha nacido para intentar dar una solu-
ción a la necesidad de dar respuesta a los intentos
de realizar comparativas de rendimiento de código
OpenACC.

A. Motivación

Las herramientas actuales han demostrado en
nuestros estudios previos no ser suficientes para dar
una respuesta sencilla a la evaluación del código ge-
nerado por los diferentes compiladores de OpenACC.

El primero de los problemas es la escasa compatibi-
lidad del código de los benchmarks entre los diferen-
tes compiladores. Es cierto que si el código se ajusta
al estándar debeŕıa compilarse y ejecutarse correc-
tamente en cualquier implementación del estándar
OpenACC, pero en la actual etapa en la que se en-
cuentran tanto el estándar como los compiladores es-
to no se cumple. Debido a esto, hemos desarrollado
TORMENT OpenACC teniendo en cuenta tanto la
especificación del estándar como las capacidades ac-
tuales de los diferentes compiladores.

Otro problema detectado es que muchos de los
benchmarks no ofrecen una imagen clara de rendi-
miento, como es el caso de los microbenchmarks del
EPCC OpenACC Benchmark Suite. Si bien es cierto
que estos microbenchmarks son útiles para el desa-
rrollo de los compiladores, creemos que el overhead
de la implementación de los distintos pragmas no
es realmente relevante en una comparativa de ren-
dimientos. Por este motivo, en nuestra propuesta de-
jamos fuera ese tipo de pruebas.

Finalmente, hemos observado también que, en mu-
chos casos, benchmarks que parecen compilar correc-
tamente luego generan errores en tiempo de ejecución
o resultados incorrectos. Esta última situación pue-
de suponer que, si no se detecta el resultado erróneo,
los resultados de rendimiento obtenidos sean también
incorrectos. Para evitar esto, además de incorporar
comprobación de resultados a los benchmarks, tam-
bién hemos analizado los resultados durante el desa-
rrollo de nuestra propuesta, para que los benchmarks
que incorporamos en nuestra herramienta compilen
y ejecuten correctamente con cualquiera de los com-
piladores.

Otro aspecto importante que hemos tenido en
cuenta a la hora de llevar a cabo el desarrollo de
TORMENT OpenACC es la ofrecer a la comunidad
una herramienta que, además de facilitar el análisis
de rendimiento del código generado por los compi-
ladores de OpenACC ejecutados en distintas máqui-
nas, ofrezcan una medida del rendimiento que per-
mita una comparación fácil entre máquinas y compi-
ladores. Esta idea nos ha llevado al desarrollo de las
métricas TORMENT ACC Score que describiremos
posteriormente.

B. Objetivos

El objetivo principal de TORMENT OpenACC es
la de permitir un análisis de rendimiento de código
OpenACC generado por los distintos compiladores
de forma sencilla, generando un resumen de resulta-

dos fácilmente analizable y ofreciendo unas métricas,
denominadas TORMENT ACC Score, que permiten
la comparación de los pares máquina-compilador.

Nuestra propuesta pretende facilitar a la comuni-
dad una herramienta preparada espećıficamente para
OpenACC que sea consciente del estado de desarro-
llo temprano de los compiladores existentes, de forma
que se eviten problemas en compilación o ejecución
como sucede con otras herramientas de benchmar-
king existentes. TORMENT OpenACC estará pre-
parado para compilarse y ejecutarse con la menor in-
tervención posible del usuario. Los scripts que acom-
pañan a la suite recopilan la información del proceso
y ofrecen finalmente un informe en formato HTML
con los datos relevantes.

Además, TORMENT OpenACC utiliza los compi-
ladores GCC y NVCC para obtener datos de ejecu-
ciones de código secuencial y código CUDA respec-
tivamente. De este modo, nuestra propuesta ofrece
al usuario información del speedup con respecto al
código secuencial y CUDA ejecutado en la misma
máquina.

C. Estructura de la herramienta

TORMENT OpenACC se compone de una serie de
scripts que se encargan de todo el proceso de com-
pilación, ejecución y obtención de resultados, elimi-
nando esta carga al usuario. Estos scripts se dividen
en tres categoŕıas. Los scripts de configuración gúıan
al usuario en la obtención de las rutas correctas a
libreŕıas CUDA (necesarias por algunos de los com-
piladores), rutas de compiladores y comandos de eje-
cución (en caso de que el usuario utilice, por ejemplo,
sistemas de colas tipo slurm). El script de ejecución
se encarga de la compilación y ejecución usando to-
dos los compiladores que hayan sido hallados en el
sistema del usuario. Finalmente, el script de genera-
ción de resultados procesa los resultados obtenidos y
genera un fichero HTML con el informe final.

Cada benchmark está desarrollado de modo que
sea lo más sencillo posible, para evitar problemas
de compilación. Por este motivo se procura evitar
el uso de niveles de indirección que en otras situacio-
nes seŕıan aconsejables. Cada benchmark está defi-
nido en su propia unidad de compilación y el código
OpenACC y CUDA está incorporado en el mismo
fuente, utilizando compilación condicional y evitan-
do tener de forma simultanea ficheros .c y .cu con
código duplicado. Los ficheros .cu son necesarios pa-
ra que el compilador NVCC genere el código CUDA
correspondiente, pero esto se ha resuelto mediante el
uso de enlaces simbólicos a los ficheros .c correspon-
dientes.

El programa principal se encarga del lanzamiento
de los benchmarks. Cada uno se lanza con diez repe-
ticiones, con una repetición extra al comienzo cuyos
resultados son desechados. Al finalizar estas diez re-
peticiones se obtienen los valores denominados peak
y average y que corresponden a la mejor de las ejecu-
ciones y a la media aritmética de todas ellas. Estos
valores servirán para calcular la métrica de la que



292

© Ediciones Universidad de Salamanca

daniel barba, arturo gonzález-escribano, diego r. llanos 
una herramienta de benchmarking para compiladores de openacc

Actas Jornadas Sarteco 2016, pp. 289-297

CUDA_ATTR__ int getRandom(unsigned int* seed)
{

unsigned int next = *seed;
int result;

next *= 1103515245;
next += 12345;
result = (unsigned int) (next/65536) % 2048;

next *= 1103515245;
next += 12345;
result <<= 10;
result ^= (unsigned int) (next/65536) % 1024;

next *= 1103515245;
next += 12345;
result <<= 10;
result ^= (unsigned int) (next/65536) % 1024;

*seed = next;
return result;

}

Fig. 1

Código para la generación de números aleatorios.

hablaremos posteriormente.

D. Benchmarks implementados

La versión preliminar de TORMENT OpenACC
contiene únicamente dos benchmarks. El desarrollo
de la herramienta sigue en proceso y otros bench-
marks se irán añadiendo progresivamente.

D.1 MonteCarloPi

Este benchmark consiste en una aproximación de
Pi por el método de Monte Carlo, que se basa en
la generación de puntos aleatorios en un cuadrado
de lado unitario. Se comprueba si estos puntos se
encuentran dentro de un cuarto de ćırculo de radio
unitario y se acumula el total de puntos que cumplen
dicha condición. Finalmente, se aplica la siguiente
fórmula:

π ≈ 4∗P
T

Donde P es el número de puntos dentro del cuarto
de ćırculo y T es el total de puntos generados.

MonteCarloPi es un benchmark que no tiene
prácticamente transferencias de memoria y que reali-
za un cálculo computacional muy simple, pero puede
ser optimizado en CUDA haciendo que cada hilo cal-
cule varios puntos y utilizando la shared memory de
los bloques para evitar accesos a memoria global. Un
buen resultado de los compiladores en este bench-
mark dependerá de estos factores.

Dado que no se puede hacer uso de la función srand
de C en el código ejecutado en la GPU, y el uso de
la libreŕıa curand se limita a código CUDA, hemos
decidido replicar la función srand para permitir su
ejecución en la GPU, como se indica en la Fig. 1.

El código utilizado para las versiones de OpenACC
y CUDA se muestra en las Figs. 2 y 3.

#pragma acc parallel loop \
private(i, d, x, y, seed) \
reduction(+:count)

for(i = 0; i < COORD_NUM; ++i){
seed = 1987 ^ i*27;
x = (double)getRandom(&seed)/(double)RAND_MAX;
y = (double)getRandom(&seed)/(double)RAND_MAX;

d = sqrt(x*x + y*y);
if(d <= 1.0){

++count;
}

}

Fig. 2

Código de MonteCarloPi para OpenACC.

__CUDA_GLOBAL__ void piKernel(
const unsigned long int triesPerThread,
unsigned long int* hits)

{
unsigned int seed;
int gid, tid, bid;
int lhits;
float x, y;
extern __shared__ unsigned long int sdata[];

gid = (blockIdx.x*blockDim.x) + threadIdx.x;
tid = threadIdx.x;
bid = blockIdx.x;
lhits = 0;

seed = 1987 ^ gid*27;

for (int i = 0; i < triesPerThread; ++i){
x = (float)getRandom(&seed)/(float)RAND_MAX;
y = (float)getRandom(&seed)/(float)RAND_MAX;

float d = sqrt(x*x + y*y);
if (d <= 1.0f){

++lhits;
}

}
sdata[tid] = lhits;
__syncthreads();
if (tid == 0){

for (int i = 1; i < blockDim.x; ++i){
lhits += sdata[i];

}

hits[bid] = lhits;
}

}

Fig. 3

Código de MonteCarloPi para CUDA.
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#pragma acc data copyin(S[0:sizeS],B[0:sizeB]) \
copy(C[0:sizeB])

{
#pragma acc parallel loop private(startB) \

firstprivate(result,sizeS,sizeB)
for (startB = 0; startB <= sizeB-sizeS; startB++){

C[startB] = 0;
if (startB <= result) {

int ind;
for(ind = 0; ind < sizeS; ind++){

if (S[ind] != B[startB+ind]) break;
}
if (ind == sizeS){

result = startB;
C[startB] = 1;

}
}

}
}

result = -1;
for (startB = 0; startB <= sizeB-sizeS; startB++){

if (C[startB] == 1){
result = startB;
break;

}
}

Fig. 4

Código de StringMatch para OpenACC.

D.2 StringMatch

El benchmark StringMatch es un programa de ali-
neamiento de cadenas de caracteres. El programa
consiste en la búsqueda de la primera ocurrencia de
una cadena pequeña en una cadena grande, utilizan-
do un algoritmo näıve. En este benchmark, la cadena
grande tiene una longitud de 10 millones de carac-
teres, es decir, aproximadamente 10MB. Las cade-
nas pequeñas, que son cuatro, tienen una longitud
de 1000 caracteres.
Este algoritmo es interesante porque combina

transferencia de datos con la necesidad de un uso
eficiente de la memoria, especialmente de la shared
memory. Los códigos de las versiones de OpenACC
y CUDA pueden verse en las Figs. 4 y 5.

E. Métrica utilizada

Para la elección de la métrica denominada
TORMENT ACC Score hemos decidido optar por la
metodoloǵıa utilizada por SPEC [12]. El System Per-
formance Evaluation Council, comúnmente conocido
como SPEC, es un referente ampliamente conocido
en cuanto a benchmarking y análisis de rendimiento
se refiere. Una de sus fortalezas es el reconocer que los
benchmarks envejecen en función del paso del tiempo
y, en consecuencia, deben ser actualizados.
SPEC utiliza la siguiente metodoloǵıa. En primer

lugar, cada programa devuelve su tiempo de ejecu-
ción y se calcula el SPECratio, que consiste en el
ratio obtenido de dividir un tiempo de ejecución de
referencia suministrado por SPEC entre el tiempo de
ejecución obtenido. Finalmente, se obtiene la media
geométrica de todos los SPECratios del conjunto de

__global__ void kernel_busqueda(const char* b_idata,
const int sizeB, const char* s_idata,
const int sizeS, unsigned int* result)

{
extern __shared__ unsigned char sdata[];
int gid = (blockIdx.x*blockDim.x) + threadIdx.x;
int tid = threadIdx.x;
int sStart = THREADS_PER_BLOCK + sizeS;
int offset;

if (gid == 0){
*result = -1;

}

__syncthreads();

if (gid < *result){
unsigned char* bd = &sdata[tid];
b_idata += gid;
unsigned char* sd = &sdata[sStart+tid];
s_idata += tid;
if(tid<THREADS_PER_BLOCK){

for(offset = 0; tid+offset<sStart;
offset += THREADS_PER_BLOCK)

{
if (offset==0){

*bd = *b_idata;
bd+=THREADS_PER_BLOCK;
b_idata+=THREADS_PER_BLOCK;
continue;

}
*bd = *b_idata;
bd+=THREADS_PER_BLOCK;
b_idata+=THREADS_PER_BLOCK;
*sd = *s_idata;
sd+=THREADS_PER_BLOCK;
s_idata+=THREADS_PER_BLOCK;

}
}

__syncthreads();

if (gid <= sizeB-sizeS){
unsigned int i;
unsigned int b = 1;
unsigned char* sd = &sdata[sStart];
unsigned char* bd = &sdata[tid];
for(i = 0; b && i+15 < sizeS; i+=16){

b &= (*sd == *bd); sd++; bd++;
b &= (*sd == *bd); sd++; bd++;
b &= (*sd == *bd); sd++; bd++;
b &= (*sd == *bd); sd++; bd++;
b &= (*sd == *bd); sd++; bd++;
b &= (*sd == *bd); sd++; bd++;
b &= (*sd == *bd); sd++; bd++;
b &= (*sd == *bd); sd++; bd++;
b &= (*sd == *bd); sd++; bd++;
b &= (*sd == *bd); sd++; bd++;
b &= (*sd == *bd); sd++; bd++;
b &= (*sd == *bd); sd++; bd++;
b &= (*sd == *bd); sd++; bd++;
b &= (*sd == *bd); sd++; bd++;
b &= (*sd == *bd); sd++; bd++;
b &= (*sd == *bd); sd++; bd++;
if (!b) break;

}
for(; b && i < sizeS ; i++){

b &= (*sd == *bd); sd++; bd++;
if (!b) break;

}
if ( b ) atomicMin(result, gid);

}
}

}

Fig. 5

Código de StringMatch para CUDA.
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benchmarks [13].

Nuestra propuesta sigue una idea similar a la de
SPEC, pero con algunas variaciones. En primer lu-
gar, la ejecución de los benchmarks que componen
TORMENT OpenACC devuelven tres valores. Peak
Time es el mejor tiempo de ejecución obtenido, me-
dido en segundos. Average Time es el tiempo medio
de todas las ejecuciones del benchmark, también en
segundos. Finalmente, Standard Deviation es la des-
viación estándar del conjunto de medidas e indica la
variabilidad obtenida en las ejecuciones del bench-
mark. Con los tiempos peak y average se calcula un
ratio con respecto a los tiempos de referencia sumi-
nistrados con la herramienta, y que son los tiempos
de ejecución secuencial del benchmark en una máqui-
na de referencia. Una vez ejecutados todos los bench-
marks, se obtiene la media armónica de todos los ra-
tios, tanto para peak time como average time. Estos
valores que se obtienen son TORMENT ACC Peak
Score y TORMENT ACC Average Score.

La principal diferencia entre TORMENT
OpenACC y SPEC, aparte de la metodoloǵıa
de toma de tiempos de ejecución, consiste en el
uso de la media armónica en lugar de la media
geométrica. Esta decisión se fundamenta en el
hecho de que, para los objetivos de TORMENT
OpenACC, la media armónica es más adecuada
que la media geométrica. En primer lugar, aunque
la media geométrica siempre produce una orde-
nación consistente, no necesariamente produce la
ordenación correcta [13], ya que esta media no es
inversamente proporcional al tiempo de ejecución.
En cambio, la media armónica si que es inversamente
proporcional al tiempo de ejecución, lo que hace que
sea una media correcta para expresar ratios. Estas
afirmaciones son compartidas por otros trabajos,
como por ejemplo [14].

Como ejemplo de uso, las figuras 6 y 7 muestran
dos informes generados para sistemas con diferente
configuración. En el primero puede verse que el com-
pilador de PGI obtiene el TORMENT ACC Score
más alto, tanto Peak como Average, con un valor
de 28.56 y 25.71 respectivamente. Los resultados con
respecto a la implementación en CUDA de los bench-
marks, muestran que los tres compiladores generan
código cuyo rendimiento queda muy lejos del conse-
guido usando CUDA. En el segundo puede observarse
que a pesar de utilizar una GPU mucho más modesta
en comparación, los resultados son consistentes con
los del primer informe. En ambos resultados se apre-
cia como el compilador de PGI obtiene los valores
más grandes de la desviación t́ıpica. Esto parece in-
dicar que al generar el código se está modificando
la semántica del programa y la primera ejecución de
cada benchmark que debeŕıa ser desechada se está
incluyendo en las medidas.

V. Conclusiones y Trabajo Futuro

TORMENT OpenACC es una herramienta de
análisis y comparación de rendimientos de código
generado por compiladores de OpenACC, teniendo

en consideración el nivel de madurez de tanto el
estándar OpenACC como de los diferentes compi-
ladores. TORMENT OpenACC desarrolla una sui-
te de benchmarks espećıficamente diseñados para
OpenACC y manteniendo la máxima portabilidad
entre compiladores, permitiendo su compilación y
ejecución en todos ellos.

Los resultados ofrecidos por TORMENT
OpenACC incluyen la denominada
TORMENT ACC Score, diseñada para la com-
paración de pares máquina-compilador. Además, se
ofrece un resumen de la ejecución de los benchmarks
con una tabla de tiempos y ratios, tanto mı́nimos
como medios e incluyendo la desviación estándar
para un análisis de variabilidad de los tiempos de
ejecución del código generado.

Junto con los resultados de los compiladores de
OpenACC se incluyen también resultados de ejecu-
ción de código generado por los compiladores GCC
y NVCC para código secuencial y CUDA. De este
modo, se puede ofrecer al usuario una comparativa a
nivel de máquina del rendimiento del código genera-
do por los compiladores de OpenACC con respecto
a versiones secuenciales y CUDA de los benchmarks.

El trabajo futuro a desarrollar consiste en la am-
pliación de la suite de benchmarks, para lograr re-
sultados que sean verdaderamente relevantes. Aqúı
se presenta la versión 0.91 de la suite, desarrollada
como prueba de concepto, y que incorpora dos bench-
marks. La versión 1.0, considerada estable, incluirá
seis benchmarks y estará disponible próximamente,
Tratando de cubrir los aspectos más interesantes de
la ejecución de código en las GPUs. Además, una par-
te importante del trabajo restante consiste en mante-
ner la compatibilidad entre compiladores y asegurar
el correcto funcionamiento de la herramienta en dis-
tintas máquinas.
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Benchmark version: 0.91
Hostname: hydra
Username: daniel

Software stack info
Kernel: Linux 3.10.0229.4.2.el7.x86_64 x86_64
GCC: gcc (GCC) 4.8.3 20140911 (Red Hat 4.8.39)
NVCC: Cuda compilation tools, release 7.5, V7.5.17
PGI Compiler: pgcc 15.70 64bit target on x8664 Linux tp haswell
OpenUH Compiler: OpenUH 3.1.0 (based on Open64 Compiler Suite: Version 5.0)
accULL Compiler: Release 0.4alpha

CPU info
Model: Intel(R) Xeon(R) CPU E52609 v3 @ 1.90GHz
Architecture: x86_64
Number of Cores: 6
Max MHz: MHz
Min MHz: MHz
L1 Cache: 32K
L2 Cache: 256K
L3 Cache: 15360K
RAM: 65687144 kB

GPU(s) info
GPU0: NVIDIA Corporation GK110B [GeForce GTX Titan Black]
(rev a1)
GPU1: NVIDIA Corporation GK110B [GeForce GTX Titan Black]
(rev a1)
GPU2: NVIDIA Corporation GK110B [GeForce GTX Titan Black]
(rev a1)
GPU3: NVIDIA Corporation GK110B [GeForce GTX Titan Black]
(rev a1)

TORMENT_ACC_0.91 Peak Score: 28.26 TORMENT_ACC_0.91 Average Score: 25.71
Speedup vs Sequential (peak): 57.92x Speedup vs Sequential (average): 52.40x
Speedup vs CUDA (peak): 0.17x Speedup vs CUDA (average): 0.15x

TORMENT_ACC_0.91 Peak Score: 12.37 TORMENT_ACC_0.91 Average Score: 12.30
Speedup vs Sequential (peak): 25.35x Speedup vs Sequential (average): 25.07x
Speedup vs CUDA (peak): 0.07x Speedup vs CUDA (average): 0.07x

TORMENT_ACC_0.91 Peak Score: 16.14 TORMENT_ACC_0.91 Average Score: 16.07
Speedup vs Sequential (peak): 33.08x Speedup vs Sequential (average): 32.76x
Speedup vs CUDA (peak): 0.10x Speedup vs CUDA (average): 0.10x

System Information

GCC_Sequential Compiler Results:
GCC_Sequential

Benchmark Peak Time (s) Peak Ratio Avg. Time (s) Avg. Ratio Std. Deviation
MonteCarloPi 14.763701 0.43 14.764007 0.43 0.000336
StringMatch 20.118267 0.57 20.136980 0.57 0.021079

NVCC_CUDA Compiler Results:
NVCC_CUDA

Benchmark Peak Time (s) Peak Ratio Avg. Time (s) Avg. Ratio Std. Deviation
MonteCarloPi 0.016409 383.96 0.017840 354.36 0.001254
StringMatch 0.105644 108.48 0.105889 109.21 0.000162

PGI Compiler Results:
PGI

Benchmark Peak Time (s) Peak Ratio Avg. Time (s) Avg. Ratio Std. Deviation
MonteCarloPi 0.067226 93.72 0.077228 81.86 0.008222
StringMatch 0.688718 16.64 0.758494 15.25 0.068944

OpenUH Compiler Results:
OpenUH

Benchmark Peak Time (s) Peak Ratio Avg. Time (s) Avg. Ratio Std. Deviation
MonteCarloPi 0.153154 41.14 0.165321 38.24 0.006447
StringMatch 1.574083 7.28 1.578459 7.33 0.002537

accULL Compiler Results:
accULL

Benchmark Peak Time (s) Peak Ratio Avg. Time (s) Avg. Ratio Std. Deviation
MonteCarloPi 0.135701 46.43 0.139198 45.42 0.007257
StringMatch 1.173044 9.77 1.184555 9.76 0.004565

Peak score uses the best of 10 results. Average score uses the arithmetic mean of 10 results. In both cases higher is better.

TORMENT OpenACC Result page
Grupo Trasgo  Universidad de Valladolid

Fig. 6

Página de Resultados TORMENT OpenACC



297

daniel barba, arturo gonzález-escribano, diego r. llanos 
una herramienta de benchmarking para compiladores de openacc

Actas Jornadas Sarteco 2016, pp. 289-297© Ediciones Universidad de Salamanca

Benchmark version: 0.91
Hostname: corikLaptop
Username: dani

Software stack info
Kernel: Linux 3.16.04amd64 x86_64
GCC: gcc (Debian 4.9.210) 4.9.2
NVCC: Cuda compilation tools, release 7.5, V7.5.17
PGI Compiler: pgcc 15.70 64bit target on x8664 Linux tp haswell
OpenUH Compiler: OpenUH 3.1.0 (based on Open64 Compiler Suite: Version 5.0)
accULL Compiler: Release 0.4alpha

CPU info
Model: Intel(R) Core(TM) i54200H CPU @ 2.80GHz
Architecture: x86_64
Number of Cores: 4
Max MHz: 3400.0000 MHz
Min MHz: 800.0000 MHz
L1 Cache: 32K
L2 Cache: 256K
L3 Cache: 3072K
RAM: 3939364 kB

GPU(s) info
GPU0: NVIDIA Corporation GM107M [GeForce GTX 850M] (rev
a2)

TORMENT_ACC_0.91 Peak Score: 8.98 TORMENT_ACC_0.91 Average Score: 8.22
Speedup vs Sequential (peak): 8.84x Speedup vs Sequential (average): 8.05x
Speedup vs CUDA (peak): 0.17x Speedup vs CUDA (average): 0.16x

TORMENT_ACC_0.91 Peak Score: 6.56 TORMENT_ACC_0.91 Average Score: 6.60
Speedup vs Sequential (peak): 6.46x Speedup vs Sequential (average): 6.46x
Speedup vs CUDA (peak): 0.13x Speedup vs CUDA (average): 0.13x

TORMENT_ACC_0.91 Peak Score: 6.50 TORMENT_ACC_0.91 Average Score: 6.54
Speedup vs Sequential (peak): 6.40x Speedup vs Sequential (average): 6.40x
Speedup vs CUDA (peak): 0.12x Speedup vs CUDA (average): 0.13x

System Information

GCC_Sequential Compiler Results:
GCC_Sequential

Benchmark Peak Time (s) Peak Ratio Avg. Time (s) Avg. Ratio Std. Deviation
MonteCarloPi 6.196389 1.02 6.196760 1.02 0.000310
StringMatch 11.292974 1.01 11.298524 1.02 0.006537

NVCC_CUDA Compiler Results:
NVCC_CUDA

Benchmark Peak Time (s) Peak Ratio Avg. Time (s) Avg. Ratio Std. Deviation
MonteCarloPi 0.057900 108.81 0.062234 101.58 0.004161
StringMatch 0.335251 34.19 0.335390 34.48 0.000085

PGI Compiler Results:
PGI

Benchmark Peak Time (s) Peak Ratio Avg. Time (s) Avg. Ratio Std. Deviation
MonteCarloPi 0.343979 18.32 0.378440 16.70 0.034409
StringMatch 1.925690 5.95 2.120944 5.45 0.192720

OpenUH Compiler Results:
OpenUH

Benchmark Peak Time (s) Peak Ratio Avg. Time (s) Avg. Ratio Std. Deviation
MonteCarloPi 0.697705 9.03 0.698031 9.06 0.000198
StringMatch 2.224097 5.15 2.226121 5.19 0.003758

accULL Compiler Results:
accULL

Benchmark Peak Time (s) Peak Ratio Avg. Time (s) Avg. Ratio Std. Deviation
MonteCarloPi 0.675184 9.33 0.676132 9.35 0.000704
StringMatch 2.298089 4.99 2.299703 5.03 0.003703

Peak score uses the best of 10 results. Average score uses the arithmetic mean of 10 results. In both cases higher is better.

TORMENT OpenACC Result page
Grupo Trasgo  Universidad de Valladolid

Fig. 7

Página de Resultados TORMENT OpenACC
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Propuesta arquitectónica para la ejecución de
tareas en Apache Spark para entornos

heterogéneos

Estefańıa Serrano 1, Javier Garćıa Blas1, Jesús Carretero1 y Mónica Abella2 3

Resumen— Las desventajas presentes en las plata-
formas de computación actuales y la fácil migración
a la computación en la nube, han logrado que cada
vez más aplicaciones cient́ıficas se adapten a los dis-
tintos frameworks de computación distribuida basa-
das en flujo de tareas. Sin embargo, muchas de ellas
ya han sido optimizadas para su ejecución en acelera-
dores tales como GPUs. En este trabajo se presenta
una arquitectura que facilita la ejecución de aplica-
ciones tradicionalmente basadas en entornos HPC al
nuevo paradigma de computación Big Data. Además,
se demuestra como gracias a una mayor capacidad de
memoria, el reparto automático de tareas y a la ma-
yor potencia de cálculo de los sistemas heterogéneos
se puede converger a un nuevo modelo de ejecución
altamente distribuido. En este trabajo se presenta un
estudio de la viabilidad de esta propuesta mediante
la utilización de GPUs dentro de la infraestructura
de cómputo Spark. Esta arquitectura será evaluada
a través de una aplicación de tratamiento de imagen
médica. Los resultados demuestran que aunque nues-
tra arquitectura sobre un nodo no produce resultados
absolutos mejores que la aplicación original, según se
aumenta el número de GPUs y por lo tanto la ocu-
pación de estas influye más, la aplicación basada en
Spark se acerca al rendimiento del simulador original.
Finalmente, realizamos un estudio de la ocupación de
las GPUs empleadas para las distintas poĺıticas pro-
puestas, demostrando que al tener en cuenta las ca-
racteŕısticas dinámicas de la GPUs (número de tareas
en ejecución) podemos tener una mayor ganancia de
rendimiento.

Palabras clave— GPU, Spark, pyCUDA, imagen
médica.

I. Introducción

LA utilización cada vez más frecuente de frame-
works de computación distribuida creados ori-

ginalmente para problemas Big Data en aplicaciones
cient́ıficas, está llevando a la adaptación de estas apli-
caciones al paradigma MapReduce [1], el cual es, ac-
tualmente, el paradigma más usado por este tipo de
frameworks en las plataformas cloud. La dificultad
que a veces conlleva esta adaptación y, en ocasiones,
la pérdida de eficiencia debido a las dependencias en-
tre los datos, hace que muchas aplicaciones no sean
migradas a este nuevo paradigma.
En el caso de aplicaciones cient́ıficas, como en el

área de trabajo de la imagen médica, tradicionalmen-
te se ha optado por la utilización de aceleradores
de cómputo como las GPUs (de las siglas en inglés,
Graphics Processing Unit). Estos aceleradores, debi-

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

2Dpto. de Ingenieŕıa Biomédica y Aerospacial, Univ. Carlos
III de Madrid

3Instituto de Investigación Sanitaria Gregorio Maranón
(IiSGM), Madrid

do a su arquitectura SIMD (de las siglas en inglés,
Single Instruction Multiple Data) permiten la ejecu-
ción rápida de la mayoŕıa de los algoritmos de recons-
trucción y proyección, debido a que la generación de
cada uno de los ṕıxeles finales es totalmente inde-
pendiente. El principal problema relacionado con el
uso de este tipo de hardware es la falta de memo-
ria dentro del dispositivo, debido a que la mayoŕıa
de tarjetas gráficas de bajo y mediano coste poseen
alrededor de 3GB de memoria, t́ıpicamente GDDR5.
Aunque es cierto que en estos momentos muchas tar-
jetas dedicadas al cómputo, como por ejemplo la ga-
ma Tesla de NVidia, pueden llegar a tener más de
10 GB de memoria, esto puede ser insuficiente para
la futura generación de imágenes en alta resolución,
la cual podŕıa llegar a requerir 32 GB de almacena-
miento en memoria principal. Una posible solución
a este problema de limitación de memoria es el par-
ticionamiento del problema para su resolución inde-
pendiente en diferentes GPUs. Sin embargo, la tarea
de particionamiento no es sencilla, ya que en muchas
ocasiones se requiere de modificaciones significativas
en el código original.

La ventajas de la computación distribuida en
términos de capacidad de memoria son evidentes. La
memoria en estos entornos se multiplica, aśı como la
capacidad computacional. Adicionalmente, en clúste-
res de computadores altamente heterogéneos es posi-
ble disponer de nodos con múltiples GPUs. Aunque
existen entornos de computación distribuida como
MPI, en los que ya se ha estudiado la viabilidad de
ejecución de estos algoritmos [2], estos están prin-
cipalmente orientados a aplicaciones cient́ıficas. Sin
embargo, cuando hablamos de problemas cient́ıficos
altamente paralelizables, la aplicación del paradigma
MapReduce puede ser de gran ayuda. Este paradig-
ma facilita el particionamiento automático de los da-
tos, la ejecución basada en tareas y el aumento de la
localidad de datos.

La principal contribución de este trabajo es el es-
tudio de la viabilidad de la migración de aplicaciones
inicialmente basadas en plataformas HPC a platafor-
mas Big Data. Como caso de uso, se partirá de una
aplicación de imagen médica, llamada Fux-Sim [3].
Las contribuciones de este trabajo se aplican no sólo
a la posibilidad de ejecutar aplicaciones dentro del
ámbito de la imagen médica en entornos Big Data,
sino también a la generalización del proceso llevado a
cabo aqúı a cualquier campo de aplicación que haga
un uso intensivo de GPUs. En resumen, las contri-
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buciones de este trabajo son las siguientes: primero,
se presenta una solución para proporcionar acceso
a GPUs dentro de las tareas gereradas por Apache
Spark; segundo, se detalla la metodoloǵıa seguida pa-
ra la migración de una aplicación inicialmente imple-
mentada en una plataforma HPC a un sistema Big
Data; por último, se realiza una evaluación compa-
rativa de la solución propuesta.

Este documento se organiza de la siguiente mane-
ra. En la Sección II se explicarán los fundamentos
básicos de Apache Spark, se fundamentará la elec-
ción de las tecnoloǵıas utilizadas y se definirá el pro-
cedimiento llevado a cabo con nuestra aplicación de
forma generalizada. La Sección IV detalla la funcio-
nalidad del caso de estudio aśı como los algoritmos
contenidos en sus kernels. A continuación, se llevará a
cabo la evaluación de la propuesta en la Sección V.
Finalmente, se proporcionará una relación de los tra-
bajos relacionados y las conclusiones de este trabajo.

II. Conceptos previos

Esta sección introduce los conceptos y herramien-
tas en las que se sustenta la propuesta. Para ello se
describirá brevemente la arquitectura del framework
Apache Spark y la interfaz de acceso a GPU, PyCu-
da.

A. Apache Spark

Apache Spark [4] es un framework de computación
distribuida de próposito general. Utilizado en diver-
sos ámbitos, su mayor éxito lo ha tenido en aplicacio-
nes de análisis de datos en entornos Big Data. Posee
APIs para programar en distintos lenguages como
Scala, Java, Python y además cuenta con librerias
enfocadas al aprendizaje automático.

Basado en el paradigma MapReduce y con una eje-
cución enfocada a tareas, Spark es compatible con
varios gestores de recursos (por ejemplo Yarn) y tie-
ne conectores para distintos sistemas de ficheros y
bases de datos distribuidas. A diferencia de Hadoop,
no sólo se reduce a implementar el paradigma Ma-
pReduce sino que ofrece muchas más posibilidades de
manipulación de datos. Todas las operaciones dis-
ponibles se dividen en transformaciones y acciones
sobre unas estructuras de datos llamadas Resilient
Distributed Datasets (RDDs). Estas estructuras con-
tienen los datos sobre los que se va a trabajar y están
distribuidas sobre los diversos nodos favoreciendo la
localidad de datos a la hora de computar, ya que
pueden mantenerse dentro de la memoria principal
del nodo.

La arquitectura de Spark incluye dos actores fun-
damentales: controlador (driver) y trabajador (wor-
ker). El driver es el encargado de lanzar la aplicación
y de su manejo dentro del clúster de Spark. Para ello
se comunicará con el gestor de recursos elegido. El
worker es el proceso principal de cada nodo, encar-
gado de lanzar los diversos ejecutores (executors),
que serán los que lleven a cabo las distintas tareas.

B. PyCUDA

En este trabajo, se ha considerado Python co-
mo lenguaje de programación por su utilización en
computación cient́ıfica para prototipado. Además se
tiene en cuenta la gran cantidad de módulos cient́ıfi-
cos disponibles. Estos módulos poseen la mayoŕıa de
funciones matemáticas utilizadas en este tipo de apli-
caciones, con el añadido de que están altamente opti-
mizadas gracias a la utilización del lenguaje C. Aún
aśı, el proceso descrito posteriormente podŕıa apli-
carse a cualquier otro lenguaje siempre que posea
bindings para controladores de GPUs. En este caso,
para la conexión con los aceleradores GPU, se ha uti-
lizado PyCUDA, un módulo que posee diversas fun-
ciones que ponen a disposición del programador de
Python la API del driver CUDA [5]. Su mayor ven-
taja es la posibilidad de reutilización de las funciones
ya programadas para CUDA, de ahora en adelante
kernels, previamente programados en C/C++.

III. Propuesta de arquitectura para un

clúster heterogéneo de Spark

Como se puede ver en las Figuras 1 y 2, desde el
punto de vista de la ejecución de la aplicación hay
tres componentes principales: el driver de la aplica-
ción, los workers en cada uno de los nodos del clúster
y su correspondiente GPU scheduler.
El driver es el actor encargado de ejecutar el códi-

go principal de la aplicación incluyendo la gestión de
los datos. En el caso de usar un sistema de fiche-
ros distribuido como HDFS, cada uno de los nodos
será el encargado de adquirir aquellos datos más cer-
canos, favoreciendo la localidad de datos en el pro-
ceso de ejecución. El driver es independiente de la
ejecución de las tareas, por lo que no es necesaria la
presencia de GPUs en el nodo desde el cual se ejecu-
ta. Esto permite la ejecución de tareas que hacen un
uso exclusivo de la GPU en todos aquellos nodos que
la posean, pudiendo aprovechar nodos no heteróge-
neos para el lanzamiento del driver.
En el executor se lleva a cabo la ejecución de las ta-

reas, que incluye la ejecución de los kernels de GPU.
Para ello, primero se comprueba dentro de la tarea
la compatibilidad del nodo al cual ha sido asignada.
Si existe dicha compatibilidad, entonces procederá a
la compilación y preparación de argumentos y datos
para el kernel, aśı como a la conexión con el scheduler
presente en el mismo nodo. De esta manera, primero
ejecutará el kernel correspondiente en la GPU más
adecuada y, después, deberá obtener los datos de la
GPU para poder terminar la ejecución de la corres-
pondiente tarea.
El scheduler es un servicio independiente encarga-

do de la planificación y selección de los dispositivos
en los cuales se ejecutarán los kernels. Debido a su
caracteŕıstica de servicio independiente, es capaz de
planificar las GPUs incluso entre aplicaciones inde-
pendientes de Spark que se estén ejecutando dentro
de un mismo nodo. Para la planificación se han ele-
gido diversas poĺıticas que tendrán en cuenta facto-
res como los recursos disponibles en el dispositivo, el
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Fig. 1. Flujo general de una aplicación de GPU dentro de Spark.

rendimiento ofrecido, número de tareas en ejecución,
etc. Esta aproximación permite aumentar el número
de kernels concurrentes en la plataforma.
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Fig. 2. Flujo de la retroproyección en Spark del simulador.

A. Planificador de dispositivos GPU para tareas Ma-
pReduce

Una de las principales limitaciones para la mi-
gración del paradigma MapReduce a entornos he-
retogéneos es la gestión eficiente de los acelerado-
res. Esto es especialmente relevante en despliegues
con múltiples dispositivos, dado que, actualmente,
las tareas generadas por el motor de flujos de traba-
jo son ajenas a los recursos disponibles. Para resolver
este problema, nuestra solución incorpora un plani-
ficador que facilita dicha integración. Para ello, se
ha diseñado e implementado una solución software
que permite asignar GPUs a cada una de las tareas
de forma eficiciente, basándonos en la invocación de
procesos remotos (RPC).

El sistema está compuesto por una biblioteca invo-
cada por las tareas y un proceso servidor para cada
uno de los nodos de cómputo. El funcionamiento es
el siguiente. En primer lugar, al inicio de cada ta-
rea, se solicita al servicio de planificación qué GPU
está disponible dados unos requisitos de capacidad
de memoria dados. En segundo lugar, el planificador
resuelve qué dispositivo está disponible, teniendo en
cuenta el estado (por ejemplo, memoria disponible,
procesos en ejecución, etc.) de cada dispositivo. Es
importante destacar que en caso de no contar con
los recursos de ejecución disponibles, está invocación
quedará bloqueada. En tercer lugar, una vez obteni-
do el dispositivo disponible, en la tarea se selecciona

el contexto de ejecución para la GPU dada. Final-
mente, una vez concluida la ejecución de la tarea, se
comunica al planificador que libere los recursos an-
teriormente reservados.
Para lograr un uso eficiente de los dispositivos, el

planificador cuenta con distintas poĺıticas de ejecu-
ción ya implementadas:

Aleatoria (random): se elige una GPU de forma
aleatoria de aquéllas disponibles.
Dispositivo con menos procesos(least processes):
se elige aquella GPU con menos tareas en ejecu-
ción.
Round-robin: se asigna una GPUs de forma con-
secutiva a cada tarea que llega.

IV. Caso de uso en el campo de la imagen

médica

Debido al aumento de la resolución en los disposi-
tivos actuales y a las nuevas técnicas de análisis de
imagen, el volumen de datos producidos por este tipo
de aplicaciones se ha incrementado notablemente. La
obtención de las imágenes finales pasa por, en mu-
chos casos, la ejecución de algoritmos con una gran
carga computacional. La mayoŕıa de estos algoritmos
han sido optimizados para adaptarlos a aceleradores
de cómputo tales como Intel Xeon Phi o GPUs. Sin
embargo, estos dispositivos no poseen la cantidad de
memoria necesaria para generar imágenes en 3D en
alta resolución, las cuales pueden llegar a ocupar más
de 10 GB.
Un ejemplo de este tipo de problemas es la recons-

trucción y los procesos de simulación en el campo
de la imagen médica, la cual utiliza algoritmos cada
vez computacionalmente más complejos. Es el caso
del simulador de rayos-X Fux-Sim, que utiliza varios
métodos de reconstrucción de imagen de Tomograf́ıa
Axial Computerizada (TAC) y simula distintas geo-
metŕıas de adquisición de datos.
En el presente trabajo, se ha migrado una parte del

simulador al framework de computación distribuida
Apache Spark: la retroproyección. La retroproyección
es la parte esencial de la reconstrucción, ya que se
encarga de calcular los valores de cada uno de los
vóxeles que forman la imagen final en 3D. En nues-
tro caso, el algoritmo de reconstrucción elegido reali-
za la integral de cada una de las ĺıneas de proyección
y tiene su origen en un algoritmo tradicionalmente
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read_projections = read_binary_image()

read_projections_sc = sc.broadcast(read_projections)

size_volume_rdd = sc.parallelize([1..1..z_size_volume])
volume_result = size_volume_rdd.mapPartitions(lambda iterator: 
backproject(iterator, read_projections_sc))

volume_iterator = volume_result.toLocalIterator()
for i in volume_iterator:

write_binary_image(i)

Fig. 3. Flujo de la retroproyección en Spark del simulador.

utilizado, el FDK [6]. Estas ĺıneas de proyección co-
mienzan en la fuente de Rayos-X y pasan por cada
uno de los vóxeles a calcular para terminar en las
imágenes de entrada, donde se produce una interpo-
lación lineal.
El cómputo de cada una de las ĺıneas de proyección

es completamente independiente, lo que permite la
paralelización del algoritmo. Debido a la gran canti-
dad de valores a calcular y a la facilidad de utilización
de los algoritmos de interpolación, tradicionalmente
este tipo de algoritmos han sido implementados y op-
timizados para aceleradores de tipo SIMD como las
GPUs. Utilizando la arquitectura definida en la sec-
ción anterior se puede reutilizar los kernels existentes
junto con la distribución de tareas que ofrece Spark
para proporcionar una ejecución acelerada gracias a
la arquitectura GPU. Las operaciones llevadas a cabo
aśı como un pseudocódigo pueden verse en la Figu-
ra 3. Los datos de entrada son léıdos en el driver y
retransmitidos a cada uno de los executors para su
procesamiento. Durante la fase map, cada partición
tiene asignadas un determinado número de rodajas
del volumen a reconstruir, éstas serán las que se de-
vuelvan posteriormente. El RDD resultante será el
que finalmente se escriba, bien en un sistema de fi-
cheros local en el driver o de forma distribuida a
través de HDFS. Esta última caracteŕıstica permite
el tratamiento de grandes estudios.

V. Evaluación

La evaluación se ha realizado en un nodo de
cómputo compuesto por dos procesadores Intel(R)
Xeon(R) CPU E5-2620 0 a 2.00GHz y 3 GPUs, 1
Tesla K40c (12 GB de memoria GDDR5) y 2 Gefor-
ce GTX Titan (6GB de memoria GDDR5). En las
pruebas en las que aśı se especifique se utilizarán es-
tas GPUs con la memoria limitada a 2GB.
El sistema está supervisado mediante Cloudera

5.7. La versión de Spark sobre la que se ha traba-
jado es 1.6 en modo de ejecución stand-alone, los
ficheros de entrada se encuentran en un SSD local
y se escriben los ficheros resultantes en un directorio
almacenado en HDFS, también sobre SSDs y una red
Ethernet 10 Gbps. La versión de python utilizada es
2.7 y de pyCUDA 1.3. Los datos utilizados en la eva-

luación consisten en 360 imágenes (radiograf́ıas) de
1024x1024 ṕıxeles. El volumen total reconstruido es
de 1024x1024x1024 vóxeles, formando un total de 4
GB de datos de salida.

A. Evaluación del tiempo de ejecución en GPUs

Debido a la sobrecarga de la ejecución del runti-
me asociado a Apache Spark los tiempos de ejecución
para vólumenes estándar de 1024x1024x1024 vóxeles
(4 GB) de la aplicación de retroproyección distribui-
da en un nodo no son totalmente competitivos con
la ejecución del simulador en Fux-Sim para el caso
del mismo nodo y número de GPUs. En la Figura V
izquierda, mostramos los tiempos de ejecución para
el simulador y la aplicación en Spark para distin-
tas GPUs. La configuración de Spark consist́ıa en 3
threads y 3 particiones, lo más parecido a la configu-
ración del simulador en modo multiGPU. En todos
los casos Spark requiere más tiempo para comple-
tar la ejecución sin embargo se puede apreciar que
según aumenta el número de GPUs utilizadas esta
diferencia se reduce. Esto es debido al mejor aprove-
chamiento de los recursos por nuestra arquitectura
gracias al planificador, como veremos posteriormen-
te.

En la Figura V derecha mostramos los tiempos
de ejecución de la aplicación en Spark para 3 hi-
los, distinto número de particiones y las 3 poĺıticas
implementadas. Estos experimentos se hicieron esta-
bleciendo un ĺımite de memoria, con el objetivo de
emular dispositivos de bajo coste (familia GTX). A
partir de los resultados, se puede observar que pa-
ra el caso de un sólo nodo el aumento del número
de particiones influye negativamente en los tiempos
de ejecución, debido principalmente al aumento del
uso de la memoria. De las tres poĺıticas la única que
se diferencia claramente del resto negativamente es la
poĺıtica aleatoria mientras que Round Robin y menos
procesos se mantienen igualadas, aunque como vere-
mos posteriormente, con un mayor número de hilos
paralelos y un studio de la ocupación śı se aprecian
diferencias significativas.
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Fig. 5.Resultados de la evaluación de la aplicación con 12 hilos y 48 particiones para cada una de las poĺıticas. Se muestra el
número de tareas ejecutadas en cada momento, en segundos, por las GPUs.

B. Ocupación de las GPUs en las distintas poĺıticas

El objetivo de la capa scheduler es el aprovecha-
miento de las GPUs de los nodos en los cuáles se
está ejecutando la aplicación. En la Figura 5 mos-
tramos la ejecución de la aplicación sobre 12 threads
y 48 particiones para cada una de las poĺıticas im-
plementadas. Para emular un sistema homogéneo,
la memoria total de las GPUs ha sido limitada a
2GB. Como se puede ver, la poĺıtica que planifica en
función del número de procesos resulta en un mejor
tiempo de ejecución, tal y como hab́ıamos confirma-
do anteriormente. Una de las razones para este menor
tiempo de ejecución es el aprovechamiento regular de
los recursos disponibles en el nodo. Tanto Round Ro-
bin como la poĺıtica aleatoria poseen numerosos picos
de ocupación, mientras que con la primera poĺıtica se
mantiene estable para la ejecución de 12 tareas. Este
valor resulta ser el número ideal ya que es el núme-
ro máximo de threads que ejecutan en paralelo. Aún
aśı, se aprecian tres cáıdas regulares de la ocupación,
las cuales corresponden con la finalización de los pa-

quetes de tareas formados por 12 cada uno. Por ello,
en un sistema homogéneo, la poĺıtica que favorece los
dispositivos con menos procesos es la que lleva a un
mejor reparto de tareas.

VI. Trabajos relacionados

La unificación de arquitecturas heterogéneas con
frameworks de computación distribuida (por ejemplo
Apache Hadoop) ha sido tratado en diversos trabajos
desde distintos puntos de vista. En Hadoop existen
varios ejemplos de esta unificación, bien centrados
en modelos de programación concretos basados en
GPU como HadoopCL [7] o centrados en la progra-
mación de los aceleradores para ofrecer soporte tanto
a OpenCL como CUDA, como es el caso de Hadoop+
[8]. En cuanto a Apache Spark, está actualmente en
desarrollo una mejora del framework llamada Hete-
roSpark [9] basada en Java RMI, sin embargo no
se encuentra disponible actualmente. La mayoŕıa de
estos frameworks se basan, al igual que en nuestro
trabajo, en la compilación de kernels programados,
aunque la planificación de los trabajos mandados a
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la GPU no está incluida, reduciendo la capacida de
mejora.

Sin embargo, otros trabajos relacionados han op-
tado por no modificar el framework distribuido y
añadir GPUs a nivel de aplicación. Ejemplos de este
procedimiento son, por citar algunos, el presentado
por Zheng et al. [10] que utiliza GPUs dentro de Ha-
doop para acelerar el algoritmo kmeans o [11] que ha-
ce uso de Spark un servidor separado para las GPUs
para el análisis de imágenes de resonancia magnéti-
ca. Nosotros hemos optado por una solución similar,
pero dentro del framework de Apache Spark.

Más allá del uso de aceleradores GPUs, en estos
entornos distribuidos algunos trabajos en el campo
de la imagen médica se han centrado en su evalua-
ción en entornos sin presencia de aceleradores como
por ejemplo [12], que implementa el algoritmo de to-
mograf́ıa computerizada FDK en su versión 4D utili-
zando el paradigma MapReduce en Hadoop. Otra so-
lución [13], implementa una deconvolución en Spark
y lo compara con otras alternativas como el uso de
GPUs o multicore CPUs.

VII. Conclusiones

Este trabajo ha presentado una prueba de concep-
to del uso de GPUs dentro del framework Apache
Spark a través de la adaptación de una aplicación de
reconstrucción de imagen médica. Se han detallado
las caracteŕısticas de la solución y de las herramien-
tas necesarias para llevarlo a cabo esta tarea. El pro-
potipo se basa en el conector PyCUDA, aunque se
puede generalizar a otros modelos de programación
en aceleradores de cómputo, aśı como otros lengua-
jes de programación que tengan disponibles estos co-
nectores. Además se ha provisto de un planificador
adicional intranodo en la plataforma Spark para el
mejor aprovechamiento de los recursos disponibles.
Este planificador posee diversas poĺıticas que han si-
do evaluadas sobre un sólo nodo, demostrando su
utilidad cuando comparamos con la ejecución de la
alicación original. Cuando se aumenta el número de
GPU a utilizar, nuestra arquitectura aprovecha de
mejor manera los recursos de cómputo disponibles.
Esto último se aprecia especialmente cuando se hace
uso de una poĺıtica que tiene en cuenta parámetros
dinámicos de la GPU, como el número de procesos
en ejecución.

El siguiente paso de este trabajo consistirá en la
evaluación sobre varios nodos, aśı como en ampliar
el planificador de GPU a nivel de clúster para un
mejor reparto de los trabajos. Además se prevé uti-
lizar el mismo procedimiento en otras aplicaciones
de procesamiento de imagen médica, como algorit-
mos iterativos de reconstrucción, para su posterior
combinación con flujos de análisis de las imágenes
resultantes.
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Methodology for the efficient execution of
applications on multi-core HPC environments

Carlos Rangel1, Álvaro Wong1, Dolores Rexachs1 and Emilio Luque1

Abstract— This paper describes a methodology for
the efficient execution of parallel scientific applica-
tions in multi-core HPC environments. Our proposed
methodology is based on the analysis and characteri-
zation of the behavior of the application on a target
machine, which is made in a bounded time relative
to the total runtime of the complete application. The
analysis and the characterization of the target ma-
chine are performed using a signature of the applica-
tion. This signature represents the application core
and is made up with phases; the phases are segments
of code delimited by communications events, which
are repeated throughout the application. To conclude
we have conducted experiments to corroborate our
hypothesis that there inefficiencies in the application
that can be reduced through mappings mechanisms,
and we prove that the process mapping between the
compute nodes and within a compute node is an im-
portant factor in order to reduce the communication
time between phases.

Keywords— Application Signature, Performance
Analysis, efficient execution, Multi-core machines
characterization, Application Mapping Policies.

I. Introduction

HIGH Performance Computing (HPC), is based
on using parallel processing to implement ad-

vanced application programs in an efficient, reliable
and fast way. In HPC environments predicting per-
formance and benchmarking are some of the relevant
activities in the area. In order to efficiently use the
HPC systems, it has to be taken into consideration
the importance of the efficient use of resources, an
application can be inefficient in a machine for var-
ious reasons, among which may be mentioned the
congestion in communications, which can be given
by the communication pattern of the network or con-
gestion in the output of the interconnection network;
others reasons of inefficiency is the increased in com-
puting times originated by failures in shared caches
memories, bottlenecks in the internal communication
buses, among others.

Modify the source code of the application to im-
prove efficiency is not always possible, most of the
time the source code is not available, a first proposal
would be improve efficiency without the need to mod-
ify the source code of the application.

This paper proposes a methodology which will al-
low analyze, predict, and select an appropriate map-
ping policy for a scientific application with message
passing for a number of processes assigned by the
user in HPC environments, in order to improve the
application performance. That is, to reduce runtime

1Department of Computer Architecture and Operating
System (CAOS), University Autónoma of Barcelona, Spain:
carlosramon.rangel@uab.cat, alvaro.wong@caos.uab.es,
dolores.rexachs@uab.cat and emilio.luque@uab.cat

and improve efficiency in the execution of the appli-
cation by executing a signature of the application in
the target machine in order to obtain the predicted
execution time (PET) of the application.

The application signature is a characterization of
the relevant phases form an application, and the rep-
etition rates of each phase, which we will call weights.
As said before, a phase is defined as a segment of
code delimited by communications events, which are
repeated throughout the application.

With the intention of improving the efficiency of
parallel scientific application, with a fixed number of
processes it has been detected some initial strate-
gies that can be performed without touching the
source code of the application, and that affect the
performance of the same in HPC environments. Such
strategies are listed below.

One of the possible strategies we propose is in a
cluster at the level of compute nodes, the possibility
to modify the global mapping, how the application
processes are distributed in the compute nodes. The
modification of this mapping strategy may results in
a time reduction of the application execution, due to
the decrease in the congestion pattern in the com-
munication network, or a communication congestion
pattern at the input/output of the nodes to the net-
work.

Another strategy will be within a compute node-
level multicore, it can be changed the internal map-
ping of each node at the level of the cores. That
is, leaving free some of the cores within the com-
pute node, reconsidering more nodes to perform the
computation. This may results in a reduction in exe-
cution times due to a decrease in the caches memory
misses shared between cores, or a system’s conges-
tion within the compute node.

The proposed methodology is based on the fact
that scientific message passing applications have
been developed with the goal of being scalable due
to the complexity of the problem to be solved. With
the aim of being more efficient these models will be
performed: detection of inefficiencies at the level of
application phases; detection of target machine inef-
ficiencies in the communication pattern; models for
the development of new mapping policies; and mod-
els to detect inefficient use of resources. All these
models are done so that when the application is run,
it can be run with a new mapping or resources poli-
cies which were designed for the application in order
to run more efficiently on a target machine, taking
into account the communication patterns in this tar-
get machine and the efficient use of the resources.
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This paper is organized as follows: Section II
presents the background and some related works.
Section III presents the proposed methodology. Sec-
tion IV presents the experimental validation and fi-
nally section V the conclusion and future works.

II. BACKGROUND

So far several studies and tools have been devel-
oped for predicting performance and efficiency in
HPC environments [1-5, 11], but none of these take
any action if the prediction of the application execu-
tion time is efficient or not. Below these studies are
described.

A. Studies aiming at mapping improving of an ap-
plication for a specific machine

The work presented in [17] samples several tech-
niques and algorithms that efficiently address the is-
sue of mapping the application taking into account
its communication pattern onto the physical topol-
ogy. Using such strategy it enables to improve the
application overall execution time significantly. This
study concludes by listing a series of open issues and
problems.
The topology mapping problem can be expressed

as a simplification of various metrics. In [17] they dis-
cuss the static topology mapping problem and later
generalize to a dynamic version that is relevant for
task-based environments. The topology network can
be modeled by a weighted graph H = (VH, ωH, RH)
where the set of vertices, VH ∈ N, represents the ex-
ecution units and the weighted edges ωH(u, v) ∈ R
with u, v ∈ VH represent the weight of the edge be-
tween the two vertices u and v. Non-existing edges
can be modeled by the weight zero.
Also the static application graph is modeled in [17]

as a weighted graph A = (VA, ωA), and the topology
mapping as σ: VA → VH. Each concrete mapping σ
has an associated cost metric, which is typically the
target of the minimization problem.
Optimization algorithms in [17] strive to minimize

two metrics: dilation and congestion. Where dilation
allows a comparison of the number of times packets
are transmitted over network interfaces, and conges-
tion counts how many communication pairs use a
certain link. Most specific problems of mapping arbi-
trary A to arbitrary H minimizing either the dilation
or congestion are a NP-hard problem.
Among the various factors influencing the perfor-

mance, process placement plays a key role as it im-
pacts the communication time of the application.
Different techniques have been shown up in [17],

and algorithms and tools to perform a topology-
aware process placement such as [18-20]. In all
cases, the problem consists in matching what rep-
resents communication pattern of the application to
the physical topology of the architecture.
Some open issues that concern to the topology

mapping problem are listed below.
Handle very large problems, such as high perfor-

mance computing applications which feature hun-

dreds of thousands of processes. Mapping these pro-
cesses onto the architecture require a huge computing
power.

Reducing the communication load has a huge im-
pact on the energy consumption; big part of the en-
ergy spent in executing an application is due to data
movement. However, there is a lack of studies about
the real gain of topology-aware mapping and energy
savings.

The link between the different aspects of process
affinity: within the compute node (cache), between
compute nodes (network) and between the node and
storage. Each of these aspects may incur contradic-
tory objectives in terms of placement [17]. There-
fore, it requires to find compromises or to be able
to adapt, at runtime, the mapping according to the
dominating factor.

Our methodology that is been proposed differs
from the works presented in [17-20] because it faces
the issue of topology-aware process placement, which
takes a lot of time, by using a signature of the appli-
cation, which as has been mentioned is a character-
ization of the relevant application phases and their
weights. The signature runs on the target machine
in a short time, compared to the total execution time
of the application.

B. PAS2P (Parallel Signature Application for Per-
formance Prediction)

Parallel computers show different rates of perfor-
mance for different applications when they are ex-
ecuted, the accurate prediction of the performance
of parallel applications has become an increasingly
complex study and the time required to perform a
thorough analysis is highly expensive, especially if it
is wanted to predict in different systems. In clus-
ters of production, performance and the efficiency
use of resources are critical, it is important to be
able to predict which system is best suited for an ap-
plication, or how long it will take to run a parallel
application.

In order to have the foresight to predict the exe-
cution time, it has been created a tool where the sig-
nature of parallel applications for performance pre-
diction called PAS2P (Parallel Signature Application
for Performance Prediction) is extracted to charac-
terize the parallel message passing applications [1-3].
PAS2P instrumented and runs applications in a par-
allel machine, and produces a trace file. The data
obtained is used to characterize the behavior of com-
puting and communication.

In order to obtain the model of the application
that is independent from the machine, it is as-
signed to the trace a global logical clock according to
the causal relationships between the communication
events through a logic sorting algorithm.

Once it has an abstract model, it identifies and
extracts the most relevant events sequences called
phases, and a weight is assigned to the phases from
the number of times they are repeated. Subse-
quently, the signature, defined by a set of phases
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Fig. 1. PAS2P Methodology

selected according to their weight is created.
The execution of the signature in different target

systems allows measuring the execution time of each
phase, and therefore calculates the runtime of the en-
tire application in each of those systems. This is done
by extrapolating the execution time of each phase us-
ing the weights that were obtained. In Figure 1, it
can be observed the PAS2P methodology; there is
a sequence of steps that are necessary to obtain the
phases and their weights.
Then with the phases information, PAS2P can

move on to create the signature that is independent
of the machine, this signature can be run on other
machines in a short time, as the signature will always
be a small fraction of the entire application which is
translated in a small fraction of the application exe-
cution time.
Finally, the signature predicts the total execu-

tion time (PET) of the parallel application runtime
adding all phases multiplied by their weights. The
equation to obtain the PET is shown in (1) where
the PhaseETi is the estimated time for each fase i,
and Wi is the weight for each phase i.

PET

n
∑

i=1

(PhaseETi)(Wi) (1)

What it is been proposed in this paper, differs from
PAS2P, as it will step beyond of just making a pre-
diction of execution times; using this time as one
of the parameters for the detection of inefficiencies
model it may characterize the target machine, so it
can take actions that lead to an improvement in the
efficiency of the application.

C. P3S (Prediction of Parallel Program Scalability)

In order to predict application scalability in an
HPC system, P3S (Prediction of Parallel Program
Scalability) methodology was conducted, which pre-
dicts the performance of the strong scalability of par-
allel scientific applications of message passing in a
given system using a limited time analysis and a
small set of system resources [4-6].

Fig. 2. P3S Overview

The P3S methodology is based on analyzing the
repetitive behavior of parallel message passing ap-
plications, which are composed of a set of relevant
phases that are repeated throughout the application,
regardless of the number of processes of this. P3S
methodology has three stages, as shown in Figure 2
the first stage is ”characterization”, where relevant
phases of the parallel application are identified, from
the information obtained from the execution of a set
of signatures of the application, with a small scale of
processes.

The second stage is the application modeling, in
which the logic model scalability of each relevant
phase of the parallel application is generated; this
model is used to build the Scaled Logical Trace
(SLT), which will predict the logical behavior of the
application, as it increases the number of processes.

The last stage is the performance prediction of
the application for a specific number of processes, in
which the SLT will be set to the number of processes
in which it is wanted to predict the performance of
the application. The result is a scalability curve of
the application, provided by the P3S methodology,
in which users can select the most appropriate re-
sources to run the application in the target machine.
As shown in Figure 3 P3S manages to predict how
the N-Body application with 100000 particles will
scale to more than 500 processes running in only less
than 100 processes.

Fig. 3. P3S Scalability prediction for the N-Body application



308

© Ediciones Universidad de Salamanca

carlos rangel, álvaro wong, dolores rexachs, emilio luque 
methodology for the efficient execution of applications on multi-core hpc environments

Actas Jornadas Sarteco 2016, pp. 305-313

Fig. 4. Inverse scalability example

D. Inverse scalability

When the processes mapping of a parallel appli-
cation in HPC environments, places two processes
that have high density in messages passing between
them in two different compute nodes of the machine,
it may be generating delays in message passing and
congestion in the output or input of each compute
node to the interconnection network, as well these
delays may be happening by the topology of the in-
terconnection network of the machine. The study
[11], proposes a methodology that helps the user to
decide the number of resources needed for efficient
mapping of an application. This study of reverse
scalability uses PAS2P tool [1-3] for the behavior
of the application and extract the relevant phases
(signature), and then run the signature in a short
time; reducing the number of compute nodes, it re-
duces the execution time because it reduces the re-
mote communications to local communications. This
study has been tested in cloud environments, where
the efficiency improvements are very remarkable.
Inefficiencies are the conclusion of the imbalances

in communication between of the processes [10],
these inefficiencies are detected in the delays which
are measured from a process that executes a send-
ing message and another process which receives the
message, in this work of Inverse Scalability the in-
efficiencies are also idle time in which a processor is
not performing computation.
As shown in Figure 4, the hypothesis is valid for

applications that have a sub-linear scalability, and
that at some point no longer efficiently scale. Inverse
scalability has been tested on cloud computing, ob-
taining good results for the efficient use of resources.

III. PROPOSED METHODOLOGY

In the execution of parallel applications which run
in HPC environments, there are factors and system
components that can be modified without changing
the application code and affecting the performance of
it. We propose a methodology for parallel scientific
application, with a fixed number of processes; which
will allows fulfilling user requirements designed to:
reduce runtime, improve energy efficiency, and re-
duce cost, in executing the application.
There are tools available for predicting the perfor-

Fig. 5. Proposed Methodology

mance of a parallel scientific application of message
passing in HPC environments, only predict the exe-
cution time and how would scale on the target ma-
chine. In order that an application would become
more efficient, it is proposed the hypothesis in the
fact that there are factors that can be modified to
improve the efficiency of a parallel application, with-
out the need to modify the source code of it, as is the
mapping of this application on the target machine;
we distinguish between two ways to change that map-
ping, the possibility to modify it in a global way, that
is how the application is distributed in the compute
nodes, and the possibility to modify the mapping in
a local way, that is how the application is distributed
inside each compute node. Using different mappings
may result in different performance and therefore dif-
ferent efficiencies.
In addition to predicting, it is further proposed to

take action based on detection models of inefficien-
cies, in order to improve efficiency either taking into
account: the total time of execution, associated with
the operation cost, energy cost, and the relationship
runtime by the number of resources used.
The proposed methodology is focused on obtain-

ing a better mapping and better selection in resource
use for the application, which uses a parallel message
passing in HPC environments; this is done by making
a short pre-execution to characterize the target ma-
chine in order to generate an appropriate mapping
for the application on that target machine. Figure 5
shows the methodology proposed in a macro level
where it is observed that it consists mainly of three
stages.
The first stage is the characterization of the ap-

plication, in which the meta-information from the
scientific application is extracted outside the desti-
nation machine (using a based machine), where the
signature of the application is extracted.
The proposed methodology will be described in

two sections, the first section where the characteriza-
tion of inefficiencies in the communication pattern of
the phases is explained; the second section discusses
the characterization of the computing inefficiencies
of each phase.

A. Communications inefficiencies detection

For purposes of this study, communication ineffi-
ciency is all the waiting times for communications in
which the processors are not doing any work.
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Fig. 6. First stage of the proposed methodology

Fig. 7. Second stage of the proposed methodology

The first stage can be seen in Figure 6, which de-
tails that the parallel application will be executed on
a base machine with PAS2P tool in order to obtain
the meta-information of the phases, known as the
signature. This signature is the input of the second
stage, where first level inefficiencies from the phases
are detected. In addition here in the first stage it also
can be obtained an Synthetic Signature (SS) program
that allows us to predict the application performance
in a target machine, which can be used to emulate
the behavior of the application on the target ma-
chine, for further understanding of the SS see [21].

A second stage of pre-execution and characteri-
zation of the target machine, where an analysis of
the inefficiencies in the phase is carried out, which is
done outside the target machine, but it requires cer-
tain information to the this target machine, followed
by constructing models for efficient execution and at
the end of this stage, the generation of new mapping
policies and resource utilization.

Having performed the analysis of inefficiency per
phases, in the second stage, all the meta informa-
tion extracted in the first and second stage, are sent
to the destination machine for execution as shown in
Figure 7, remembering that this runtime corresponds
to the pre-execution of the application submitted by
the user, that time will always be significantly lower
in relation to the execution time of the complete ap-
plication.

Once the communication inefficiencies are charac-
terized in each phase, the following step is to detect
computing inefficiencies from the phases, which is
described in the section below.

B. Computational inefficiencies detection

The final stage is the result of our methodology,
which is the efficient execution of the application on

the target machine, which takes significantly longer
than previous stages, which are pre-execution and
characterization of the application. For purposes of
this study, the computational inefficiencies are given
by overruns cache failures that can be solved by
changing the mapping process.

To begin the final stage, the characterization of
computational times is performed, which will mea-
sure the CPU time, instructions, and cache failures
on the target machine, then these are used to detect
this kind of inefficiencies in each phase, which are
detected using a logic model that correspond to how
the application will behave on the target machine;
then the model of efficient execution of the applica-
tion, with the new mapping policies and the selection
of the necessary resources is performed in order to
execute the application in an efficient way, because
a balance was found in reducing inefficiencies in all
phases.

Once the new mapping policy is obtained along
with the selection of resources, the application is exe-
cuted on the target machine with improved efficiency,
either: taking into account: the total execution time,
cost related to use, energy costs, or the relationship
between execution time by the number of resources
used.

A series of experiments in order to test the hy-
pothesis that there are computing inefficiencies or
communication inefficiencies were conducted and are
described below.

IV. CASE STUDY

Two main experiments were performed, in which
was taken into consideration leaving always fixed the
number of processes of the application. In the first
experiment, the signature of the application was run
using different number of compute nodes. In the
other hand, the second experiment leaves the num-
ber of compute nodes fixed, and varies the global
mapping of the application in the case of mappings
A, B and C; D mapping makes a step further and
changes the internal mapping in each compute node,
modifying how process are map in each core of each
CPU.

The performed experiments used the NAS Parallel
Benchmarks which have been developed for perfor-
mance evaluation of HPC [22]. Specifically it has
been used the Conjugate Gradient (CG), irregular
memory access and communication class E for 128
process and a 100 iteration. The experiments per-
formed are described below.

Each compute node from Capita cluster has 4
CPUs, each CPU has 16 cores, to get a total of 64
cores per node, sharing an L3 cache memory by eight
cores and the L2 each two cores. Cluster BEM has
2 CPUs per node, each CPU has 12 cores, to get a
total of 24 cores per node, sharing an L3 cache mem-
ory by six cores and each core has an own L2 cache
memory.
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TABLE I

MACHINES USED FOR EXPERIMENTATION

Cluster Characteristics

Capita Processor: AMD Opteron 6262 HE
8 Nodes X Memory: 8 x 2 MB L2 Cache
64 cores shared each 2 cores,

2 x 8 MB L3 Cache
Network: Infiniband

BEM Processor: Intel(R) Xeon(R)
8 Nodes X CPU E5-2670 v3 @ 2.30GHz
64 cores Memory: 8 x 2 MB L2 Cache

shared each 2 cores,
2 x 8 MB L3 Cache
Network: Infiniband

A. First experiment, increasing the recourses

Leaving the number of processes of the applica-
tion always fixed and varying the number of compute
nodes where it is executed. The target machines used
for this experiment are: the first one will be named
Capita, and the second will be named BEM. Table
I shows a description of the clusters used in the ex-
perimentations.

As shown in Figure 8a, the results is that as the
compute nodes are increased in the target machine,
the execution times are reduced between different
numbers of selected compute nodes in the experi-
ment, the main profit is obtained from two to three
compute nodes, but further increase in the number
of compute nodes does not bring benefits for this ap-
plication on the target machine.

Fig. 8. First experiment in two machines

Fig. 9. First experiment Analysis by phases in Cluster Capita

In Figure 8b, the results is that as the compute
nodes are increased in the target machine, the exe-
cution times are not considerable reduced from six
nodes to seven or seven nodes to twelve.
A detailed analysis of what part of the application

is been optimized is performed with an analysis us-
ing the signature, where it can be seen the times that
each phase of the application takes, as it is shown in
Figure 9 from Figure 9a to Figure 9b the phases
0 and 3 are been optimized by this selection of re-
sources.

B. Second experiment, mapping variation

The experiment was performed leaving the number
of processes of the application always fixed and the
number of compute nodes to execute the application
also fixed (held to four compute nodes), and changing
he mapping of processes on CPUs on each compute
node. The four different mapping used are described
below.
Mapping A uses a round robin strategy. An exam-

ple of mapping A is been shown in Figure 10, where
8 process are distributed in four compute nodes.

Fig. 10. Mapping A example
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Fig. 11. Mapping B example

In mapping B the first quarter of processes was
distributed on the first compute node, the second
quarter of the processes in the second compute node
and so on until the fourth. An example of mapping
B is shown in Figure 11, where the 128 process are
distributed in four compute nodes, using only the
first half of cores.
The mapping C distribute the first eighth of pro-

cesses in the first compute node, the second eighth in
the second compute node and so on until the fourth
eighth in the fourth node, then the fifth eighth of
processes in the first compute node again, and so on
up the last eighth in the fourth compute node.
An example of mapping C is shown in Figure 12,

where Figure 12a show the distribution of the first
64 process, and Figure 12b shows the second part of
the total process, which are the last 64 process, all
the process are distributed in four compute nodes,
using only the first half of cores.
The mapping D is somewhat similar to mapping

B, with the difference that instead of placing the
processes in consecutive cores on the chip, leaves an
empty core means. An example of mapping D is
shown in Figure 13, where the 128 process are dis-
tributed in four compute nodes, using only the cores
id which are an even number, starting with number
zero, using half of cores but not only the first half.
As result of this mapping variation a very signifi-

cant improvement in the execution time of the appli-
cation can be obtained, in Figure 14 can be seen this

Fig. 12. Mapping C example

Fig. 13. Mapping D example

variation in the execution time. Between mapping A
and mapping D, the execution time is been reduced
halved.

Varying the mapping application in four compute
nodes can improve runtime to half the initial time. It
has to be noted that the mapping D is based on map-
ping B, which only modify global mapping, the new
step in mapping D is to modify the internal mapping.

Fig. 14. Analysis by mapping variation

As shown in Figure 15, the analysis by phase is
shown, a variation of mappings between the mapping
A, B, and in Figure 16 between mapping C and D.

Figure 15a and 14b shows that the communica-
tion times from phases 0 and 2 are been improved
using the global mapping modification technique.

On the other hand Figure 16a and 15b show that
the computing time of phase 2 has been improved us-
ing the local mapping modification technique shown
in mapping D.

The hypothesis proposed to find a more appropri-
ate level analysis by mapping phase is possible, and
can even generate a mapping to improve the times
of all phases.

V. CONCLUSION AND FUTURE WORK

It has been proven that there are factors that can
be modified and that affect the performance of the
parallel message passing scientific application, with-
out the need to modify the code of this application.

Process affinity between compute nodes (global
mapping) has been proved to be an important factor
in order to reduce the communication time between
phases. It was demonstrated that the affinity within



312

© Ediciones Universidad de Salamanca

carlos rangel, álvaro wong, dolores rexachs, emilio luque 
methodology for the efficient execution of applications on multi-core hpc environments

Actas Jornadas Sarteco 2016, pp. 305-313

compute node (local mapping) has also an important
impact in the application execution time.

A future study is to identify other factors that also
may affect the application performance, as it is sus-
pected to be cache misses in CPUs shared memory
and changes in the its clock frequency.

As a future work we will to generate models to
take action to improve the efficiency of the parallel
application taking into account: the total runtime,
energy cost, the relationship between the runtime by
the number of resources used.

Fig. 15. Phase Analysis in local mapping variation

Fig. 16. Phase Analysis in local mapping variation
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Planificación Simbiótica de Procesos
en el IBM POWER8

Josué Feliu1, Stijn Eyerman2, Julio Sahuquillo1 y Salvador Petit1

Resumen—Los procesadores SMT comparten la ma-
yoŕıa de los recursos internos entre las aplicaciones
que ejecutan de forma simultánea. Debido a la com-
petencia entre las aplicaciones por el acceso a estos
recursos compartidos se pueden generar fuertes in-
terferencias que afecten a sus prestaciones. Por ello,
las prestaciones de los procesadores SMT dependen
fuertemente de la complementariedad de las aplicacio-
nes que ejecutan concurrentemente. La planificación
simbiótica, es decir, la planificación de aplicaciones
complementarias en un mismo núcleo puede tener un
impacto considerable en las prestaciones alcanzadas
por los núcleos SMT. El trabajo previo ha identifica-
do esta situación y propone soluciones basadas en el
muestreado periódico o en extensiones hardware para
dar soporte a la planificación simbiótica, lo cual tie-
ne una sobrecarga no despreciable o es imposible de
realizar en sistemas actuales, respectivamente.

En este trabajo proponemos una planificador sim-
biótico de procesos para el IBM POWER8. El planifi-
cador utiliza un modelo de interferencia SMT basado
en CPI stacks para estimar la simbiosis entre aplica-
ciones y poder seleccionar la combinación con mejores
prestaciones. Implementamos el planificador simbióti-
co en Linux y lo evaluamos en un sistema IBM PO-
WER8 con cargas multiprograma. Los resultados ex-
perimentales muestran que el planificador simbiótico
mejora las prestaciones en un 10.3% i en un 4.7%, con
respecto a un planificador aleatorio i el planificador
de Linux, respectivamente.

Palabras clave— Planificación simbiótica, modelo de
interferencia, estiamción de prestaciones.

I. Introducción

LA era actual de los procesadores manycore y
manythread presenta un gran número de desaf́ıos

para la comunidad cient́ıfica, entre los que podŕıan
destacar la programación paralela eficiente, la ges-
tión inteligente de la enerǵıa o la prevención de con-
gestión en la red. El último desaf́ıo consiste en ex-
traer las máximas prestaciones, limitando el consu-
mo energético y garantizando una ejecución confia-
ble. El planificador de procesos es un componente im-
portante en los sistemas manycore y/o manythread
para abordar estos objetivos, puesto que habitual-
mente existe una gran cantidad de formas diferentes
de planificar múltiples hilos o aplicaciones, cada una
con unas prestaciones diferentes debido a la compar-
tición de recursos entre las aplicaciones. Seleccionar
la planificación óptima permite obtener mejoras sig-
nificativas en las prestaciones y/o consumo del siste-
ma.

Elegir que aplicaciones deben ejecutarse en cada
núcleo o contexto de ejecución afecta fuertemente a

1Departamento de Informática de Sistemas y Computado-
res (DISCA), Universitat Politècnica de València, e-mail:
jofepre@gap.upv.es, {jsahuqui,spetit}@disca.upv.es

2Intel Belgium, e-mail: stijn.eyerman@intel.com. Este tra-
bajo ha sido realizado mientras Stijn Eyerman estaba en la
Universidad de Gante.

las prestaciones, pues los núcleos comparten recur-
sos por los que las aplicaciones compiten. Es por ello
que las aplicaciones pueden interferir entre ellas pro-
vocando, generalmente, degradación en sus presta-
ciones. El nivel de compartición de los recursos vaŕıa
en función del contexto en el que se ejecuta cada apli-
cación. Mientas que todos los núcleos del chip com-
parten habitualmente la memoria principal, las ca-
ches pueden estar compartidas por subconjuntos de
núcleos, y los hilos en un núcleo con soporte para la
ejecución simultánea de procesos (SMT) comparten
la mayoŕıa de los recursos internos del núcleo. Una
buena planificación debe minimizar las interferencias
negativas, planificando aplicaciones complementarias
en los contextos de ejecución apropiados.

En la actualidad, la arquitectura prevalente para
procesadores de altas prestaciones es la del procesa-
dor multinúcleo (CMP) formado por núcleos SMT.
La planificación para este tipo de procesadores es
particularmente desafiante, puesto que las prestacio-
nes de los núcleos SMT son muy sensibles a las carac-
teŕısticas de las aplicaciones que se ejecutan de for-
ma concurrente. Cuando el número de aplicaciones
supera el de núcleos, el planificador debe decidir que
aplicaciones deben ejecutarse simultáneamente en un
mismo núcleo SMT. Dado un conjunto de aplicacio-
nes, seleccionar la planificación óptima es un pro-
blema NP-complejo [1], y predecir las prestaciones
de una planificación (o combinación de aplicaciones)
concreta no es una tarea trivial debido a la gran can-
tidad de recursos compartidos en los núcleos SMT.

En este art́ıculo presentamos un nuevo algoritmo
de planificación para el IBM POWER8 [2], un proce-
sador multinúcleo donde cada núcleo es SMT y puede
ejecutar hasta ocho hilos de forma simultánea. Con
este diseño ofrece tanto altas prestaciones para un
único hilo por medio de sus núcleos fuera de orden,
como gran paralelismo con hasta 80 hilos de ejecu-
ción concurrentes (10 núcleos con soporte cada uno
para la ejecución de 8 hilos). El sistema es escogi-
do para este estudio por su gran número de núcleos,
lo que aumenta la complejidad de la planificación,
y porque dispone de una arquitectura de contadores
de prestaciones muy extensa, incluyendo el soporte
para la obtención de pilas de CPI o CPI stakcs (ver
Sección III-A).

El trabajo previo en planificación simbiótica de
procesos utiliza el muestreado para explorar el es-
pacio de planificaciones posibles [3], conf́ıa en sopor-
te de extensiones hardware no disponibles en siste-
mas actuales [4], o realiza amplios análisis offline para
predecir las interferencias entre las aplicaciones [5].
A diferencia de estos trabajos, nosotros proponemos
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una planificación online basada en modelos, sin rea-
lizar un muestreado extenso y aplicable a procesado-
res comercial actuales. Para ello, explotamos la ca-
pacidad del IBM POWER8 para obtener CPI stacks
con las que construimos un modelo capaz de predecir
la simbiosis entre aplicaciones si estas se ejecutasen
simultáneamente en un núcleo SMT. Utilizando es-
te modelo, el planificador simbiótico puede evaluar
las diferentes planificaciones disponibles y, por tanto,
seleccionar la planificación óptima para el siguiente
quantum. Dado que el planificador simbiótico moni-
toriza constantemente las CPI stacks de las aplica-
ciones, puede adaptar rápidamente la planificación
al comportamiento dinámico que presentan las apli-
caciones.

Las principales contribuciones de nuestro trabajo
son:

Proponemos un planificador online para pro-
cesadores multinúcleo compuestos por núcleos
SMT, que no requiere realizar muestreado ex-
tensivo de las aplicaciones ni utilizar extensiones
hardware.
Desarrollamos un modelo de interferencia com-
prensible para núcleos SMT basado en CPI
stacks, que considera la contención en todos los
recursos compartidos del núcleo: pipeline, unida-
des funcionales, cache y memoria. El planifica-
dor simbiótico utiliza este modelo para planificar
las aplicaciones maximizando las prestaciones.
Implementamos el planificador simbiótico en Li-
nux y lo evaluamos en un sistema IBM PO-
WER8 con cargas multiprograma.

El planificador simbiótico mejora las prestaciones
de un planificador aleatorio y del planificador de Li-
nux, en promedio, en un 10.3% y un 4.7%, respec-
tivamente, a lo largo de las cargas evaluadas, que
vaŕıan entre 8 y 20 aplicaciones, y se ejecutan en
el modo SMT2 (2 hilos de ejecución por núcleo).
Para cargas de entre 10 y 14 aplicaciones se alcan-
zan las mayores mejoras, incrementado las prestacio-
nes del planificador de Linux en un 7.0%. Gracias a
los modelos de interferencia utilizados, la sobrecarga
de explorar las posibles planificaciones en muy ba-
ja. Además, nuestro planificador es completamente
software y podŕıa empaquetarse sin cambios en una
distribución de Linux destinada al IBM POWER8.
Por último, destacar que los modelos y el planificador
propuesto también podŕıan adaptase a otras arqui-
tecturas simplemente entrenando los modelos en el
nuevo sistema.

II. Trabajo previo

El soporte para la ejecución simultánea de proce-
sos (SMT) fue propuesto por Tullsen et al. [6] como
una forma de aumentar la utilización y productivi-
dad de los procesadores. Implementar el soporte para
la ejecución simultanea de procesos en un núcleo su-
pone incrementar su área y consumo energético en-
tre un 5% y un 20% [7], [8], principalmente debido
a la replicación de estructuras para mantener el es-

tado de los procesos y estructuras cŕıticas para las
prestaciones, pero también puede suponer una im-
portante mejora de su productividad. Recientemen-
te, Eyerman y Eeckhout [9] demuestran que, además
de la productividad, otros beneficio de los procesa-
dores multinúcleo con núcleos SMT es que son muy
flexibles cuando se vaŕıa el número de hilos de ejecu-
ción por núcleo. Esta flexibilidad les permite ofrecer
unas altas prestaciones por hilo cuando el número de
hilos en ejecución es reducido e incrementar la pro-
ductividad total cuando el número de hilos en eje-
cución crece. De esta forma, pueden incluso llegar a
considerarse como una solución mejor y más adapta-
ble que sistemas heterogéneos, donde el conjunto de
núcleos grandes y pequeños es fijo.

Tras la introducción de los núcleos SMT, la impor-
tancia de seleccionar de forma inteligente las aplica-
ciones que se ejecutan concurrentemente fue rápida-
mente identificada. La mejora de prestaciones que es-
ta planificación puede proporcionar depende en gran
medida de las caracteŕısticas de las aplicaciones a
ejecutar, puesto que algunas combinaciones pueden
incluso degradar la productividad total del sistema,
por ejemplo, debido a cache trashing [10]. Snavely y
Tullsen [3] fueron los primeros en proponer un meca-
nismo para decidir que aplicaciones debeŕıan ejecuta-
se concurrentemente para maximizar la productivi-
dad del sistema. Al principio de cada quantum, pro-
pońıan ejecutar brevemente (al menos) un subcon-
junto de las posibles combinaciones de aplicaciones
para, posteriormente, seleccionar y ejecutar la que
obtuviera mejores prestaciones. Dado que el número
de combinaciones diferentes crece rápidamente con
el número de aplicaciones, la sobrecarga de mues-
trear las posibles combinaciones pronto supone una
sobrecarga muy importante. Para evitarla, Eyerman
y Eeckhout [4] proponen una planificación basada en
modelos de interferencia. Un rápido modelo anaĺıti-
co predice la degradación de prestaciones para cada
aplicación en cada una de las posibles combinaciones,
de forma que se puede seleccionar la combinación con
mejores prestaciones en cada quantum. Sin embargo,
las entradas para el modelo que proponen se gene-
ran utilizando extensiones hardware no disponibles
en sistemas comerciales actuales. Nuestra propues-
ta emplea un modelo de interferencia similar, pero
utilizando únicamente entradas que pueden obtener-
se con los contadores de prestaciones actuales de la
mayoŕıa de procesadores actuales.

Otros estudios también han explorado el uso de
modelos y el muestreado para estimar las mejoras
de prestaciones en procesadores SMT. Moseley et
al. [11] usan regresión sobre medidas de contado-
res de prestaciones para estimar la aceleración que
se puede alcanzar al ejecutar dos aplicaciones en un
núcleo SMT. Porter et al. [12] estiman las mejoras
al ejecutar aplicaciones multihilo en sistemas SMT
a partir de contadores de prestaciones y técnicas de
aprendizaje automático. Settle et al. [13] predicen la
simbiosis utilizando mapas de actividad en la cache
obtenidos de forma offline. Feliu et al. [14] propo-
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nen equilibrar los requisitos de ancho de banda en
la cache L1 a lo largo de los núcleos para reducir la
interferencia y mejorar la productividad. Zhang et
al. [5] presentan una metodoloǵıa para predecir la
interferencia entre aplicaciones en núcleos SMT. Pa-
ra ello desarrollan pequeños microbenchmarks llama-
dos “rulers” que estresan los diferentes recursos del
núcleo, lo que les permite determinar la sensibilidad
de las aplicaciones a la contención en cada recurso.
Después combinando la sensibilidad con la utilización
de recursos se gúıa la planificación en cada quantum.
Nuestra propuesta no requiere de ninguna fase de
muestreado para aplicaciones nuevas y considera la
contención en todos los recursos compartidos en el
núcleo, además de las caches y la memoria principal.

III. Prediciendo la simbiosis entre procesos

Nuestro planificador simbiótico para procesadores
multinúcleo SMT se basa en un modelo que estima
la simbiosis entre aplicaciones. El modelo predice,
para cualquier combinación de aplicaciones (o plani-
ficación), cuanta degradación de prestaciones o slow-
down sufrirá cada una de las aplicaciones si la com-
binación se ejecutan concurrentemente en un núcleo
SMT. El modelo es rápido, lo que permite explorar
todas las posibles combinaciones de aplicaciones, y
únicamente requiere como entradas valores que pue-
den obtenerse fácilmente utilizando los contadores de
prestaciones.

A. Modelo de interferencia en núcleos SMT

El modelo utilizado en nuestro planificador sim-
biótico se basa en el propuesto por Eyerman y
Eeckhout [4], el cual aprovecha las CPI stacks pa-
ra predecir la simbiosis entre aplicaciones. Una CPI
stack (o pila de CPI) divide los ciclos de ejecución
de una aplicación en varios componentes o eventos,
cuantificando cuanto tiempo se utiliza o pierde en
cada uno de ellos, ver la figura 1 a la izquierda don-
de se muestra una CPI stack con tres componentes.
El componente base hace referencia al CPI ideal, en
ausencia de eventos de fallo o ciclos de parada. Los
componentes restantes contabilizan los ciclos perdi-
dos, donde el procesador no es capaz de completar
ninguna instrucción debido a diferentes eventos de
fallo (por ejemplo, fallos en las caches de datos o
instrucciones, o errores del predictor de saltos) o ci-
clos de parada provocados por diferentes recursos y
unidades de ejecución del núcleo (por ejemplo, las
unidades aritméticas de enteros o de coma flotante).

El modelo de interferencia propuesto utiliza la CPI
stack de una aplicación cuando se ejecuta en solita-
rio en modo single-thread (ST), y predice su slow-
down estimando el incremento de cada uno de los
componentes debido a la interferencia, ver la figu-
ra 1 a la derecha. Eyerman y Eeckhout [4] estiman
la interferencia interpretando los componentes nor-
malizados de la CPI stack como probabilidades, y
calculando la probabilidad de que los eventos de di-
ferentes aplicaciones puedan interferir. Por ejemplo,
si una aplicación pasa la mitad de sus ciclos buscando
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Fig. 1. Resumen del modelo: primero, las CPI stacks obteni-
das se normalizan para obtener probabilidades; después,
el modelo predice el incremento de los componentes y el
slowdown resultante (1.32 para la App 1 y 1.25 para la
App 2).

instrucciones, y la otra aplicación una tercera parte,
existe una probabilidad de 1/6 de que ambas apli-
caciones traten de buscar instrucciones en el mismo
ciclo, lo cual provocará interferencia porque la uni-
dad de búsqueda de instrucciones es compartida. Sin
embargo, Eyerman y Eeckhout utilizan extensiones
hardware novedosas [15] y no disponibles en procesa-
dores comerciales actuales para obtener los compo-
nentes de las CPI stacks en ST durante la ejecución
simultánea (SMT) de un conjunto de aplicaciones.

De forma interesante, el IBM POWER8 dispo-
ne de una unidad de monitorización de prestaciones
(PMU) capaz de generar CPI stacks tanto en mo-
do ST como en modo SMT. Sin embargo, los com-
ponentes o eventos que se pueden obtener difieren
de los que proponen para la PMU de núcleos SMT
Eyerman et al. [15], lo que significa que el modelo
que proponen en [4] no puede utilizarse directamen-
te. Algunos de los componentes están relacionados,
pero no contabilizan exactamente el mismo evento.
Otros eventos no se consideran una penalización en
alguno de los mecanismos pero si en el otro. Debi-
do a estas diferencias, desarrollamos un modelo nue-
vo para estimar el slowdown provocado por las apli-
caciones cuando se ejecutan simultáneamente en un
núcleo SMT. El modelo propuesto utiliza regresión,
por lo que es más emṕırico que el modelo puramen-
te anaĺıtico propuesto por Eyerman y Eeckhout [4],
pero la idea principal es similar: normalizar las CPI
stacks dividiendo cada componente por el CPI total,
e interpretar cada componente como una probabili-
dad. Después se calculan las probabilidades de que
los eventos de las aplicaciones de una combinación
ocurran al mismo tiempo si las aplicaciones se eje-
cutan simultáneamente, lo que generaŕıa un retraso
que se añade a la CPI stack como interferencia.

En [4], Eyerman y Eeckhout dividen los compo-
nentes en tres categoŕıas: componente base, ciclos de
parada provocados por recursos y eventos de fallo.
Aunque el razonamiento para cada componente pue-
de variar ligeramente, en nuestro modelo utilizamos
la misma ecuación para modelar todos los compo-
nentes, y dejamos que el valor de los parámetros,
el cual determinamos con regresión lineal, adapte la
ecuación al comportamiento particular de cada com-
ponente. En este trabajo asumimos que disponemos
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de las CPI stacks de las aplicaciones en modo ST. Las
CPI stacks se normalizan dividiendo cada componen-
te por el CPI total de la aplicación, ver la figura 1.
Las CPI stacks en modo ST podŕıan haberse obteni-
do de forma off-line durante ejecuciones de las apli-
caciones en solitario. No obstante, como se explica
en [16], el modelo que proponemos puede invertirse
para estimar las ST CPI stacks a partir de las SMT
CPI stacks que se obtienen en tiempo de ejecución
con los contadores de prestaciones.

B. Ecuación del modelo

El modelo de interferencia SMT que proponemos
utiliza la ecuación 1 para predecir el componente
SMT de una aplicación cuando se ejecuta en una
combinación, es decir, cuando se ejecuta concurren-
temente con otras aplicaciones en un núcleo SMT. El
componente SMT de la aplicación se predice a par-
tir de su componente ST (el componente cuando la
aplicación se ejecuta en solitario) y los componen-
tes ST del resto de aplicaciones de la combinación.
Para una aplicación j, Cj representa su componente
en modo ST, C ′

j identifica el componente SMT de la
misma aplicación, y Ck representa el componente ST
del resto de aplicaciones de la combinación.

C ′
j = α+ βCj + γ

∑

k �=j

Ck + δCj

∑

k �=j

Ck (1)

Los parámetros α, β, γ y δ se determinan por me-
dio de regresión, ver la sección III-C. Aunque el sig-
nificado de cada término puede variar ligeramente en
función del componente, a continuación se describen
los términos de la ecuación de forma general. α refle-
ja un potencial incremento constante del componen-
te en ejecución SMT con respecto a su ejecución ST.
El término β refleja el hecho de que el componente
ST original, o parte de él, permanezca en la ejecución
SMT. Seŕıa intuitivo fijar β a uno, pero los siguientes
términos de la ecuación podŕıan cubrir parte del com-
ponente original. Al mismo tiempo, también podŕıa
producirse un incremento relativo al componente ST
por lo que β podŕıa ser superior a 1. γ modela el
impacto de la suma de los componentes ST de las
otras aplicaciones de la combinación en el compo-
nente SMT de la aplicación j. Finalmente, δ modela
alguna interacción extra que pueda ocurrir entre los
componente ST de la aplicación j y el resto de apli-
caciones del conjunto. A pesar de que pueda parecer
que no todos los términos tienen un significado cla-
ro para algunos componentes, decidimos mantenerlos
en la ecuación para obtener un modelo general capaz
de modelar todas las posibles interacciones. De este
modo se deja que la regresión determine los paráme-
tros que deben tener mayor o menor peso para cada
componente.

C. Construcción del modelo y estimación del slow-
down

Los parámetros del modelo se determinan por re-
gresión lineal basada en datos experimentales de en-
trenamiento. Se trata de una aproximación menos

rigurosa que la usada por Eyerman y Eeckhout en su
modelo [4], que es construido casi completamente de
forma anaĺıtica, pero como hemos explicado se debe a
que las CPI stacks obtenidas con el IBM POEWR8
son diferentes y además, algunos eventos no están
completamente documentados. Para entrenar el mo-
delo, en primer lugar ejecutamos todas las aplica-
ciones en solitario, guardando sus CPI stacks cada
quantum (100ms). También guardamos el número de
instrucciones en el que empieza cada quantum para
poder identificar que parte de la aplicación está sien-
do ejecutada y normalizamos cada CPI stack respec-
to a su CPI total.

A continuación, ejecutamos todas las combinacio-
nes posibles de dos aplicaciones en un único núcleo
en modo SMT2. También guardamos las CPI stacks
para cada aplicación junto con su cuenta de instruc-
ciones. Después normalizamos las CPI stacks con res-
pecto al CPI total de ejecutar las mismas instruccio-
nes en solitario en modo ST. Normalizamos respec-
to al CPI en modo ST porque queremos estimar el
slowdown que cada aplicación sufre con respecto a
su ejecución en solitario, lo cual equivale a su CPI en
modo SMT (en ejecución concurrente junto con las
otras aplicaciones de la combinación) dividido por su
CPI en solitario en modo ST (ver la figura 1). Estos
pasos también coinciden con la metodoloǵıa utiliza-
da en [4]. El CPI en modo ST se calcula a partir
del número de instrucciones y ciclos obtenidos en el
muestreado de las aplicaciones en solitario. Dado que
las prestaciones de las aplicaciones difieren entre los
modos ST y SMT, y los quanta son de tiempo fijo,
las cuentas de instrucciones no coinciden entre los
quanta en modo ST y en modo SMT. Para resolver-
lo, interpolamos las ST CPI stacks entre dos quanta
para asegurarnos que las CPI stacks en los modos
ST y SMT cubren aproximadamente las mismas ins-
trucciones.

Utilizando esta información (CPI stacks normali-
zadas por quantum para todas las aplicaciones en
ST y para todas las combinaciones de aplicaciones
en SMT), determinamos los parámetros del mode-
lo. Existe un conjunto de parámetros (α, β, γ, δ) por
componente. Los parámetros se asocian a componen-
tes de la CPI stack y no a aplicaciones espećıficas.
Por ello, asumiendo que el conjunto de aplicaciones
de entrenamiento es lo suficientemente diverso, no
es necesario volver a entrenar el modelo para incluir
aplicaciones nuevas. Además, dado el gran número
de casos de entrenamiento no existe riesgo de sobre-
ajustar el modelo a alguna aplicación concreta.

Una vez construido el modelo, lo podemos utili-
zar para estimar las CPI stacks en modo SMT de
cualquier conjunto de aplicaciones si éste se ejecuta-
se concurrentemente en un núcleo SMT a partir de
las CPI stacks en modo ST de cada aplicación. Para
ello, en primer lugar se calcula el componente SMT
de las aplicaciones de la combinación para todos los
componentes que forman las CPI stacks utilizando la
ecuación 1. Después se suman todos los componentes
SMT para cada aplicación. El valor resultante será
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Evento Explicación

PM GRP CMPL Ciclos donde el hilo completa instrucciones. Éste es el componente base de las CPI stacks.
PM CMPLU STALL Ciclos donde el hilo no puede completar instrucciones porque éstas no están finalizadas.

Incluye ciclos de parada debidos a unidades funcionales y fallos en la cache de datos.
PM GCT NOSLOT CYC Ciclos donde el hilo no dispone de instrucciones en el ROB debido a fallos en la cache

de instrucciones o errores del predictor de saltos.
PM CMPLU STALL THRD Ciclos donde el hilo no puede completar instrucciones porque el puerto para

confirmarlas está ocupado por otros hilo.
PM NTCG ALL FIN Ciclos donde todas las instrucciones en el grupo han finalizado pero su confirmación

aún está pendiente.

TABLA I

Resumen de los eventos del IBM POWER8 contabilizados para construir las CPI stacks.

mayor que uno e indica el slowdown que la aplica-
ción sufrirá si se ejecuta en esa combinación. Esta
información es utilizada por el planificador simbióti-
co para seleccionar las combinaciones con menor de-
gradación de prestaciones (ver la sección IV).

IV. Planificación considerando la

interferencia en SMT

En esta sección describimos la implementación del
planificador simbiótico, que utiliza el modelo de in-
terferencia SMT propuesto para mejorar las presta-
ciones del sistema. El objetivo del planificador es dis-
tribuir n aplicaciones en c núcleos, siendo n > c, con
el objetivo de maximizar productividad. Cada núcleo
puede ejecutar �n

c � hilos utilizando SMT. Obsérvese
que el problema de seleccionar n aplicaciones de un
conjunto mayor que n no forma parte del objetivo de
este trabajo. Se asume qué, o bien esta selección ya
ha sido hecha, o el número de aplicaciones es igual o
inferior al número de contextos de ejecución disponi-
bles. Como se describe en la sección V, implementa-
mos nuestro planificador en Linux y evaluamos sus
prestaciones en un sistema IBM POWER8. La imple-
mentación del planificador comprende diversos pasos
que se discuten en las próximas secciones.

A. Reducción de los componentes de las CPI stacks

La CPI stack más detallada que se puede obte-
ner con el IBM POWER8 incluye 45 eventos. Sin
embargo, su unidad de monitorización de prestacio-
nes (PMU) solamente implementa seis contadores.
Cuatro de estos contadores son programables y los
dos restantes contabilizan el número de instrucciones
completadas y ciclos en ejecución. Además, algunos
eventos son incompatibles entre ellos y no pueden
contabilizarse de forma simultánea, por lo que se re-
quieren 19 intervalos o quanta para poder actualizar
por completo una CPI stack. Esto implica que en el
momento en el que se actualizan los últimos compo-
nentes de la CPI stack, otros componentes disponen
de un valor obtenido 18 intervalos de ejecución an-
tes y que por tanto, puede estar ya obsoleto. Este
problema puede convertir el planificador simbiótico
en poco reactivo ante cambios de comportamiento en
las aplicaciones en el mejor de los casos y completa-
mente inservible en el peor.
Una caracteŕıstica interesante de las CPI stacks

del IBM POWER8 es que están construidas de for-
ma jerárquica, con un nivel superior formado por cin-

co componentes y múltiples niveles inferiores, donde
cada componente se divide en diversos componentes
más detallados en niveles inferiores [17]. Por ejemplo,
el evento completion stalls del primer nivel contabi-
liza los ciclos de parada causados por diferentes uni-
dades de ejecución del núcleo. Este componente se
divide en niveles inferiores en diversos componentes
que contabilizan los ciclos de parada para recursos
como la unidad de coma fija, la unidad vectorial-
escalar o la unidad de carga y almacenamiento. Para
mejorar la capacidad de reacción del planificador an-
te cambios de comportamiento de las aplicaciones y
reducir el tiempo de cálculo del modelo, únicamen-
te consideramos los eventos del primer nivel de las
CPI stacks. Esto reduce el número de intervalos pa-
ra poder actualizar por completo las CPI stacks a
solamente dos. Los eventos o componentes que con-
tabilizamos se detallan en la tabla I. Aunque la pre-
cisión del modelo puede incrementarse considerando
un mayor número de eventos, el planificador alcanza
peores prestaciones por tener que predecir la simbio-
sis entre aplicaciones con componentes de las CPI
stacks obsoletos.

B. Selección de la planificación óptima

El planificador utiliza las CPI stacks obtenidas pa-
ra las aplicaciones en tiempo de ejecución (SMT) y
el modelo de interferencia propuesto para ubicar las
aplicaciones en los núcleos disponibles. Para simplifi-
car las decisiones del planificador se toman dos asun-
ciones:

Todos los núcleos son homogéneos y por tanto,
tienen el mismo modelo de interferencia. El pla-
nificador podŕıa extenderse a arquitecturas he-
terogéneas construyendo un modelo para cada
tipo de núcleo.
La interferencia en los recursos compartidos por
todos los núcleos (caches del último nivel y
memoria principal) está determinada principal-
mente por las caracteŕısticas de las aplicaciones
que se ejecutan y no por cómo se ubican en los
núcleos. Esta observación también fue realizada
por Radojković et al. [18]. Como resultado, con
un conjunto fijo de aplicaciones en ejecución, la
planificación no impacta en las interferencias en
estos recursos y por tanto, no es necesario con-
siderarlos para realizar la planificación.

A pesar de estas asunciones, el número de combi-
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naciones posibles es habitualmente demasiado gran-
de como para realizar una búsqueda exhaustiva, in-
cluso con los rápidos modelos que proponemos. El
número de formas diferentes de dividir n aplicaciones
en c núcleos es n!

c!(n
c !)

c (asumiendo que n es múltiplo

de c). Para dividir 16 aplicaciones en 8 núcleos, ya
existen más de dos millones de combinaciones po-
sibles. Evaluar cada combinación implicaŕıa una so-
brecarga no despreciable. Además, Jiang et al. [1]
muestran que este problema es NP-completo cuando
n
c > 2. Los autores proponen modelar el problema de
planificación como un problema de teoŕıa de grafos
para poder abordar un número de combinaciones tan
grande de forma eficiente. En concreto, el problema
se modela como un grafo para el que se pretende ob-
tener un apareamiento perfecto de mı́nimo peso, el
cual puede resolverse en tiempo polinómico utilizan-
do el algoritmo blossom [19].

En resumen, el planificador propuesto realiza los
siguientes pasos al inicio de cada quantum:

1. Obtiene el valor de los contadores de prestacio-
nes, con los que construye la CPI stack en modo
SMT para cada aplicación a lo largo de su últi-
mo quantum en ejecución.

2. Utiliza el modelo de interferencia SMT inverti-
do [16] para obtener una estimación de las CPI
stacks en modo ST de cada aplicación a partir
de sus CPI stacks en modo SMT.

3. Utiliza el modelo de interferencia SMT para
predecir las prestaciones de cada combinación de
aplicaciones posible y selecciona la mejor com-
binación con el algoritmo blossom.

4. Ejecuta la combinación seleccionada durante el
siguiente quantum.

V. Plataforma experimental

Realizamos todos los experimentos en un sistema
IBM Power System S812L, que dispone en un proce-
sador IBM POWER8 de diez núcleos. Cada núcleo
puede ejecutar hasta ocho hilos de ejecución de for-
ma simultanea (SMT). Dado que evaluamos cargas
multiprograma formadas por benchmarks de la suite
SPEC, y la cache de L1 solamente dispone de 64KB,
únicamente evaluamos el planificador simbiótico eje-
cutando dos hilos por núcleo (modo SMT2). Un
número mayor de hilos por núcleo crea una presión
excesiva en la cache L1. La posibilidad de ejecutar
hasta ocho hilos de forma simultanea está diseñada
para aplicación multi-hilo que comparten una gran
cantidad de código y datos. Nuestro sistema utiliza
la distribución de Linux Ubuntu 14.04.

Utilizamos los benchmarks de la SPEC CPU 2006
con las entradas reference para evaluar el planifica-
dor simbiótico. Para cada benchmark, medimos el
número de instrucciones necesario para que éste se
ejecute en solitario durante 120 segundos y lo guar-
damos como el número de instrucciones objetivo. Es-
to reduce la variación en el tiempo de ejecución de
las aplicaciones durante los experimentos. Para las
cargas multiprograma, ejecutamos todas las aplica-

ciones hasta que la última completa su número de
instrucciones objetivo. Cuando una aplicación com-
pleta su número de instrucciones objetivo, guarda-
mos su IPC y relanzamos la aplicación. Este método
garantiza que comparamos la misma parte de la eje-
cución de cada aplicación en ejecuciones diferentes de
la carga, y que la carga es uniforme durante el expe-
rimento completo. Evaluamos la productividad total
del sistema (STP) por medio de la métrica weighted
speedup [20]. En concreto, medimos el tiempo que
cada aplicación requiere para ejecutar su número de
instrucciones objetivo durante la ejecución de la car-
ga. Después sumamos, para todas las aplicaciones, el
cociente entre el tiempo requerido para que la apli-
cación ejecute las instrucciones objetivo en solitario
(120 segundos) por el tiempo requerido para que las
ejecute en la carga. Evaluamos 105 cargas, que vaŕıan
entre combinaciones de 8 aplicaciones para su ejecu-
ción en 4 núcleos hasta combinaciones de 20 aplica-
ciones para su ejecución en 10 núcleos.

VI. Evaluación experimental

En esta sección se evalúa el planificador simbiótico
de procesos, comparando sus prestaciones contra un
algoritmo de planificación aleatorio, el planificador
de Linux y un algoritmo de planificación que consi-
dera la contención en el ancho de banda de L1. No
obstante, antes de abordar las prestaciones de los
planificadores, evaluaremos la precisión del modelo
de interferencia SMT que proponemos.

A. Precisión del modelo de interferencia propuesto

La figura 2 presenta un histograma de errores para
el modelo de interferencia SMT propuesto. En con-
creto, el histograma muestra la distribución de erro-
res cuando se predice el slowdown que alcanzarán
las aplicaciones de una combinación si se ejecutasen
concurrentemente en un núcleo SMT, partir de sus
CPI stacks en solitario en modo ST. Los resultados
cubren todas las posibles combinaciones de aplicacio-
nes y múltiples quanta por combinación para poder
capturar el comportamiento dinámico de las aplica-
ciones. Se puede observar que la mayoŕıa de los erro-
res se encuentra por debajo del 15%, con un error
medio absoluto del 12.3% y con solo un 3% de esti-
maciones con un error superior al 30%.
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Fig. 2. Histograma de distribución de errores del modelo de
interferencia SMT propuesto.
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Fig. 3. Mejora de la productividad del sistema con el planificador de Linux, el planificador considerando el ancho de banda de
L1 y el planificador simbiótico, con respecto al planificador aleatorio.

B. Evaluación de prestaciones

Tras comprobar que el modelo de interferencia es
preciso, esta sección evalúa la mejora de prestaciones
que alcanza el planificador simbiótico de procesos que
hace uso de éste modelo para ejecutar la mejor com-
binación de aplicaciones en cada quantum. También
estudiamos el impacto de la planificación simbiótica
en la equidad del sistema y analizamos la estabilidad
de las planificaciones seleccionadas.

Para evaluar las prestaciones alcanzadas por el pla-
nificador simbiótico de procesos, comparamos cuatro
planificadores diferentes:

1. Planificador aleatorio: las aplicaciones se distri-
buyen de forma aleatoria en los núcleos. Cada
quantum se determina una nueva planificación
aleatoria.

2. Planificador de Linux: el planificador por de-
fecto de Linux, conocido como Completely Fair
Scheduler (CFS).

3. Planificador considerando el ancho de banda
de L1 (L1-bandwidth aware scheduler) [14]: este
planificador es el más reciente y próximo a nues-
tra propuesta. Cada quantum trata de balancear
los accesos a las caches de L1 entre los núcleos
del procesador. Como el planificador simbiótico,
solamente requiere de contadores de prestacio-
nes para su funcionamiento.

4. Planificador simbiótico de procesos: nuestra
propuesta.

B.1 Productividad del sistema

La figura 3 presenta la mejora de la productividad
del sistema alcanzada por el planificador de Linux,
el planificador considerando el ancho de banda de L1
y el planificador simbiótico, con respecto al planifi-
cador aleatorio. Cada conjunto de barras representa

una carga (o combinación de aplicaciones) diferente.
Se ha evaluado un conjunto de 15 cargas para cada
número de núcleos (105 cargas en total). Las cargas
están formadas por dos aplicaciones por cada núcleo
considerado en el experimento.

Los resultados presentados incluyen la pequeña so-
brecarga de los planificadores debida a la obtención
de los valores de los contadores de prestaciones y la
actualizaciones de las variables de planificación. Para
el planificador simbiótico también incluyen el tiempo
requerido para evaluar las posibles combinaciones y
seleccionar la que se ejecutará en el siguiente quan-
tum. Las aceleraciones mostradas para cada carga y
planificador representan el valor medio de 15 ejecu-
ciones, representado también intervalos de confianza
del 95%.

El planificador simbiótico claramente mejora las
prestaciones del resto de planificadores independien-
temente del número de núcleos considerado. La me-
jora de la productividad media a lo largo de todas
las cargas es del 10.3% con respecto al planificador
aleatorio, del 4.7% con respecto al planificador de
Linux y del 4.1% con respecto al planificador que
considera el ancho de banda de L1. Si solamente con-
sideramos las cargas medias (entre 5 y 7 núcleos), la
mejora de la productividad con respecto a Linux cre-
ce hasta un 7.0%. En comparación con cargas más
pequeñas, las cargas medias ofrecen un mayor núme-
ro de combinaciones, por lo que la diferencia entre
las mejores y peores combinaciones aumenta. Para
las cargas más grandes, las interferencias en la cache
del último nivel y la memoria principal actúan como
cuello de botella, limitando las mejoras alcanzadas
por el planificador simbiótico. Como explicaremos a
continuación, Linux es capaz de controlar la conten-
ción en la memoria principal y por eso mejora sus
prestaciones relativas en las cargas más grandes.
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Fig. 4. Inequidad media (mejor cuanto más baja) de los cuatro
planificadores evaluados.

En cuanto al planificador de Linux, se puede obser-
var que su mejora de la productividad con respecto
al planificador aleatorio tiende a incrementarse a me-
dida que aumenta el número de núcleos. Esta mejora
de prestaciones está relacionada con la capacidad de
Linux de monitorizar los accesos a memoria princi-
pal para tratar de evitar la contención en el acceso
a memoria. Esta observación concuerda con el hecho
de que, en algunos casos, Linux decide pausar la eje-
cución de algunas aplicaciones cuando la contención
en memoria es muy elevada. El planificador simbióti-
co también considera la contención en la memoria al
realizar la planificación por medio de los ciclos de pa-
rada por fallos en las caches, y evita ubicar las apli-
caciones con mayores requisitos de acceso a memoria
en el mismo núcleo. Además, también considera la
contención en el resto de recursos compartidos del
núcleo, lo que explica sus mayores prestaciones.

Por último, las mejoras de prestaciones del pla-
nificador considerando el ancho de banda de L1 son
similares a las que ofrece Linux, pero siguen una ten-
dencia contraria, ya que su mejora se reduce al incre-
mentarse el número de núcleos considerados. Con un
número de aplicaciones relativamente bajo, la con-
tención en memoria principal no es importante y la
interferencia en las caches L1 es el principal limita-
dor de las prestaciones. Sin embargo, a medida que
aumenta el número de aplicaciones la contención en
memoria crece, hasta convertirse en el cuello de bote-
lla. Las mejoras de prestaciones que observamos en
nuestro sistema son inferiores a las observadas por
Feliu et al. en [14], lo cual se deba probablemente al
hecho de que la cache L1 del IBM POWER8 dispone
del doble de capacidad que la del procesador utili-
zado en sus experimentos, lo cual reduce la presión
sobre este recurso.

B.2 Equidad del sistema

Aunque el objetivo principal del planificador sim-
biótico de procesos es maximizar la productividad,
también evaluamos su impacto en la equidad del sis-
tema. La equidad cuantifica como de equilibradas
están las mejoras (o pérdidas) de prestaciones entre
todas las aplicaciones de una carga. Planificaciones
poco equitativas pueden llevar a inversión de priori-
dades o incluso inanición de algún proceso, a pesar
de que el sistema alcance una mayor productividad.
Estudiamos la equidad del sistema con la métrica
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Fig. 5. Matrices de frecuencia para dos cargas de 5 núcleos.

de unfairness o inequidad, que se calcula como el
slowdown máximo dividido por el slowdown mı́nimo
entre todas las aplicaciones de la carga. La equidad
del sistema es mejor cuanto más baja sea su inequi-
dad. Una inequidad de 1 significa que el sistema es
completamente equitativo.

La figura 4 muestra la inequidad alcanzada por los
cuatro algoritmos de planificación evaluados. Las di-
ferentes barras representan la inequidad media a lo
largo de las quince cargas evaluadas para cada núme-
ro de núcleos. La figura muestra que el planificador
simbiótico alcanza la mejor equidad para las cargas
que consideran entre 4 y 9 núcleos, seguido del plani-
ficador que considera el ancho de banda de L1 y del
planificador de Linux. Como cab́ıa espera, la mayor
inequidad se alcanza con el algoritmo de planifica-
ción aleatorio. Con respecto a Linux, la mejora de
la inequidad es bastante significativa. Por ejemplo,
para cargas de seis núcleos, el planificador simbióti-
co y el planificador de Linux alcanzan una inequidad
de 1.75 y 2.11, respectivamente, lo que significa que
Linux es un 20% menos equitativo que nuestra pro-
puesta. El planificador simbiótico trata de reducir las
interferencias entre las aplicaciones y, como un efecto
añadido, consigue reducir la inequidad del sistema.

Para diez núcleos, la inequidad se reduce para to-
dos los algoritmos de planificación. Dado que el pro-
cesador implementa este número de núcleos, supone-
mos que utilizar todos los núcleos lleva un una uti-
lización más equilibrada de los recursos, lo que per-
mite obtener en una mejor equidad. Con cargas de
10 núcleos, el planificador simbiótico es ligeramente
menos equitativo que Linux, también en parte, por
la capacidad de Linux para controlar la contención
en memoria principal.

B.3 Patrones de simbiosis

El planificador simbiótico constantemente reevalúa
la planificación óptima, lo que significa que se adap-
ta al comportamiento dinámico de las aplicaciones
actualizando, cada quantum, las combinaciones de
aplicaciones que se ejecutarán concurrentemente en
el mismo núcleo. Sin embargo, si las aplicaciones no
presentan un comportamiento dinámico donde di-
ferentes fases tengan diferentes caracteŕısticas, una
planificación estática seŕıa suficiente y evitaŕıa la so-
brecarga de tener que obtener combinaciones nuevas.

La figura 5 presenta la matriz de frecuencia de las
combinaciones de aplicaciones para dos cargas dife-



323

josué feliu, stijn eyerman, julio sahuquillo, salvador petit

planicación simbiótica de procesos en el ibm power8

Actas Jornadas Sarteco 2016, pp. 315-324© Ediciones Universidad de Salamanca

rentes de 5 núcleos ejecutadas con el planificador sim-
biótico. La matriz simétrica representa la fracción
de tiempo donde cada combinaciones de aplicacio-
nes se ejecuta concurrentemente en el mismo núcleo.
Cuanto más oscuro es el color, más frecuentemente
se ejecuta la combinación de aplicaciones de forma
simultánea en el mismo núcleo SMT.

Las dos matrices representan los dos comporta-
mientos que observamos en las ejecuciones de las
cargas con el planificador simbiótico. La matriz de
frecuencia de la carga 5 4 (a la derecha) muestra
una carga donde dos pares de aplicaciones se pla-
nifican en el mismo núcleo de forma muy frecuente
(la aplicación 2 se ejecutan concurrentemente con la
aplicación 5 y la aplicación 4 con la aplicación 7, en
un 66% y 70% de los quanta). Este comportamiento
es representativo de aplicaciones que tienen una gran
simbiosis entre ellas (por ejemplo, una aplicación que
hace un uso intenso de la memoria y otra que lo hace
del procesador) y poco variación del comportamiento
de forma dinámica. Una matriz de frecuencia opues-
ta se observa para la carga 5 3. En este caso no existe
ninguna combinación de aplicaciones excesivamente
predominante, lo que hace especialmente importan-
te poder adaptar la planificación al comportamiento
que las aplicaciones presentan de forma dinámica en
tiempo de ejecución.

VII. Conclusiones y trabajo futuro

La planificación de procesos tiene un impacto con-
siderable en procesadores que permiten ejecutar un
gran número de aplicaciones concurrentemente, de-
bido a la interferencia que aparece entre las aplica-
ciones en los recursos compartidos. En este trabajo
proponemos un algoritmo de planificación simbiótico
para procesadores multinúcleo con núcleos SMT. El
planificador utiliza un modelo de interferencia SMT
basado en CPI stacks, y no requiere de un muestrea-
do extensivo de las aplicaciones. La evaluación ex-
perimental realizada en un sistema IBM POWER8
muestra que nuestro algoritmo de planificación mejo-
ra la productividad un 10.3% y 4.7%, en promedio,
con respecto a un planificador aleatorio y al plani-
ficador de Linux, respetivamente, a lo largo de las
105 cargas evaluadas. Además, debido al modelo de
interferencia SMT que utilizado, la sobrecarga de en-
contrar la planificación óptima para cada quantum es
mı́nima.

Aunque nuestra implementación actual está di-
señada para el IBM POWER8 puede adaptarse fácil-
mente a cualquier otra arquitectura con un procesa-
dor multinúcleo con núcleos SMT, siempre que sus
contadores de prestaciones permitan obtener CPI
stacks como ocurre en la mayoŕıa de procesadores
recientes. Además, el planificador también podŕıa ex-
tenderse para considerar arquitecturas heterogéneas,
utilizando un modelo diferente para cada tipo de
núcleo.
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Una nueva metodoloǵıa para encaminamiento
tolerante a fallos en topoloǵıas KNS.

Roberto Peñaranda1, Ernst Gunnar Gran, Tor Skeie2, Maŕıa Engracia Gómez y Pedro
López3

Resumen— Los sistemas de computadores exascale
contienen miles de nodos. La red de interconexión es
un componente clave en estos sistemas. El gran núme-
ro de componentes en estas redes de interconexión
aumenta la probabilidad de que un fallo ocurra. Si un
fallo ocurre en una red de interconexión, puede que
una gran parte de la red se áısle o quede inalcanzable
desde otros puntos de la red. Para que ello no pase, se
necesita un mecanismo que tolere fallos de forma efi-
ciente para mantener el sistema interconectado inclu-
so en presencia de fallos. La recientemente propuesta
topoloǵıa h́ıbrida KNS proporciona altas prestaciones
y conectividad con un bajo coste en hardware. Este
trabajo presenta una metodoloǵıa de encaminamien-
to tolerante a fallos para la topoloǵıa KNS, donde las
prestaciones sufren una baja degradación en presen-
cia de fallos y tolera un número más que razonable
de fallos sin deshabilitar nodos sanos (no afectados
directamente por los fallos). Para tolerar fallos de la
red, se utiliza un simple mecanismo: Para algunos pa-
res origen-destino, solo si es necesario, los paquetes
son dirigidos hacia el nodo destino a través de uno o
más nodos intermedios (sin ser eyectados de la red) lo
que permite evitar los fallos. Los resultados de la eva-
luación muestran que la metodoloǵıa tolera un gran
número de fallos. Además, la metodoloǵıa ofrece una
afable degradación de las prestaciones. Por ejemplo,
las prestaciones sufren una degradación de solo un 1%
para una red 2D de 1024 nodos y un 1% de enlaces
defectuosos.

Palabras clave—Tolerancia a fallos, Topoloǵıas Hı́bri-
das, Topoloǵıa KNS, algoritmo de Encaminamiento.

I. Introducción

LAS redes de interconexión se utilizan para di-
ferentes propósitos, desde pequeños dispositivos

que usan redes en chip para conectar los diferentes
componentes hasta grandes supercomputadores que
conectan un gran número de nodos. El tamaño de los
grandes supercomputadores han ido creciendo año
tras año. Las mejores maquinas de la lista top 500
de supercomputadores [1] están formadas por cientos
de miles de nodos de procesamiento. Está cantidad
de nodos trabajan conjuntamente para resolver pro-
blemas en un periodo de tiempo lo más corto posible.

La cantidad de componentes que se puede encon-
trar en una red de interconexión para máquinas de
altas prestaciones afecta a la probabilidad de tener
un fallo en el sistema. Cada componente puede fallar
de forma independiente, y por lo tanto, la probabili-
dad de tener un fallo en el sistema aumenta de forma
drástica con el número de elementos que lo compo-
nen. Por esa razón, es importante que los sistemas

1Grupo de Arquitecturas Paralelas , Univ. Politec. Valencia,
e-mail: ropeaceb@gap.up.es.

2Simula Research Laboratory
3Grupo de Arquitecturas Paralelas , Univ. Politec. Valencia,

e-mail: ropeaceb@gap.up.es.

puedan mantener el funcionamiento aunque la red
tenga fallos.

Una posible solución se basa en replicar todos los
elementos de la red, y usar dichos elementos como
componentes de repuesto. Pero esto aumenta signi-
ficativamente el coste de la red. Por otro lado, hay
otra solución que se centra en modificar el algoritmo
de encaminamiento para que los paquetes puedan al-
canzar sus destinos usando caminos alternativos que
circunvalan los fallos.

En este art́ıculo se presenta un nuevo algoritmo de
encaminamiento para las topoloǵıas KNS, unas to-
poloǵıas h́ıbridas propuestas recientemente. Este al-
goritmo es capaz de tolerar múltiples fallos sin sufrir
una gran degradación de prestaciones. El algoritmo
se basa en el uso de nodos intermedios [2] que ya se
haćıa en toros y mallas, donde un nodo intermedio se
utiliza para un par origen-destino dado para evitar
fallos en el camino a seguir.

Lo que queda del art́ıculo se organiza de la siguien-
te forma: La Sección II describe de forma breve los
diferentes algoritmos de tolerancia a fallos propues-
tos anteriormente para otras topoloǵıas. En la Sec-
ción III se describe la topoloǵıa h́ıbrida KNS, para
la que se ha implementado este mecanismo. En la
Sección IV se presenta el mecanismo tolerante a fa-
llos propuesto en este art́ıculo. En la Sección Vse
evalúan diferentes configuraciones del nuevo algorit-
mos de encaminamiento. Finalmente, en la Sección
VI, Se presentan algunas conclusiones.

II. Trabajo relacionado

Hay dos categoŕıas diferentes de técnicas de tole-
rancia a fallos que están basadas en la configuración
del encaminamiento. La primera categoŕıa reconfi-
gura las tablas de encaminamiento cuando ocurre un
fallo. En este caso, se tiene que actualizar las tablas
de encaminamiento con una nueva topoloǵıa después
de un fallo [3], [4], [5], [6]. Esta técnica permite a
la red tolerar cualquier número de fallos sin reque-
rir ningún recurso extra [7], siempre y cuando la red
permanezca conectada, gracias a su flexibilidad. Pero
esta flexibilidad puede incidir en las prestaciones de-
bido a la necesidad de usar algoritmos de encamina-
miento agnósticos a la topoloǵıa, ya que la topoloǵıa
de red resultante es irregular. Es decir, no se conside-
ra las caracteŕısticas espećıficas de la topoloǵıa, por
lo que suelen ofrecer un balanceado de tráfico inferior

Por otro lado, la segunda categoŕıa cubre los al-
goritmos de encaminamiento tolerantes a fallos. Se
han propuesto un gran número de algoritmos tole-
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rantes a fallos para redes de interconexión, y espe-
cialmente para redes con topoloǵıas directas como
toros y mallas. Algunas de estas propuestas suelen
requerir recursos extras (canales virtuales), a veces
dependiendo del número de fallos a tolerar [8] o del
número de dimensiones de la red [9]. Otros algorit-
mos se basan en deshabilitar regiones con fallos [10],
[11], [12], [13], [14] o nodos individuales [15], [16], [17]
para encaminar los paquetes alrededor de esas regio-
nes. Sin embargo, para hacer eso, estos algoritmos
deshabilitan nodos sanos. En [2], los autores usan la
técnica de encaminamiento Valiant [18] para imple-
mentar un algoritmo que usa los nodos intermedios
para evitar caminos con fallos. Esta metodoloǵıa re-
quiere algunos canales virtuales pero no deshabilita
nodos sanos. Hay otras alternativas que no requieren
canales virtuales extra, como [19], [20] o [21]. Los dos
primeros son capaces de tolerar solo unos cuantos
fallos para mallas con pocas dimensiones, mientras
que el tercer método puede ofrece más tolerancia a
fallos, pero necesita mas canales virtuales extra en
toros. Sin embargo, estos últimos algoritmos fueron
espećıficamente diseñados para mallas y toros, y pro-
porcionan un mal balanceo de tráfico porque redirige
mucho trafico a un solo enlace, haciendo que se sa-
ture fácilmente.

El hecho de centrarse en topoloǵıas directas es de-
bido a la similitud con las topoloǵıas KNS.

III. Preliminares

Las topoloǵıas suelen adoptar estructuras regula-
res para simplificar su implementación y el algoritmo
de encaminamiento. Sobre las diferentes taxonomı́as
de las topoloǵıas regulares, la mas usada divide las
topoloǵıas en directas e indirectas [22], [23].

Las topoloǵıas directas suelen adoptar una estruc-
tura ortogonal donde los nodos están organizadas
en un espacio n–dimensional, y cada nodo de pro-
cesamiento tiene su encaminador asociado. Los no-
dos están conectados en cada dimensión en modo de
anillo o de vector. las topoloǵıas 2D o 3D son relati-
vamente fáciles de realizar porque cada dimensión de
la topoloǵıa se puede implementar como una dimen-
sión f́ısica o real. Pero implementar topoloǵıas direc-
tas con más dimensiones no solo implica su comple-
jidad en el cableado, también en la longitud de sus
enlaces cuando se implementan en el espacio tridi-
mensional real. Además, el número de puertos de los
encaminadores crece con el número de dimensiones
(se requieren dos puertos por dimensiones). Este he-
cho limita el uso de dimensiones, lo que lleva a que
el número de nodos por dimensión aumente, lo que
incrementa la latencia de comunicación, afectando
negativamente las prestaciones.

La alternativa es usar una topoloǵıa indirecta. La
principal diferencia, comparando con las topoloǵıas
directas, es que no todos los encaminadores tienen
asociado un nodo de procesamiento. La topoloǵıas in-
directas más comunes son las redes indirectas multi-
etapa, donde los conmutadores se organizan en un
conjunto de n etapas. Estas topoloǵıas proporcionan

mejores prestaciones para un gran número de nodos
que las directas. Sin embargo, esto se logra a base de
usar más conmutadores y enlaces. Además, sus im-
plementaciones f́ısicas son más complejas debido a
que la complejidad del cableado crece con el número
de nodos en el sistema, No como en las topoloǵıas di-
rectas, donde la complejidad aumenta con el número
de dimensiones.

Para superar limitaciones de las topoloǵıas direc-
tas e indirectas se han propuesto topoloǵıas h́ıbridas
y jerárquicas. En [24], los autores proponen una va-
riación de la topoloǵıa butterfly usando conmutado-
res de gran conectividad, resultando en una topoloǵıa
directa. Esta topoloǵıa se puede ver como un hiper-
cubo con concentración, ya que todos los nodos en el
mismo vector lineal están conectados directamente.
Es decir, hay un enlace desde cada nodo a los otros
del mismo vector lineal. Como una extensión de esta
topoloǵıa se propuso la topoloǵıa Dragonfly en [25],
la cual es una topoloǵıa jerárquica que se basa en
agrupar encaminadores en encaminadores virtuales
para incrementar la conectividad efectiva de la red.
Esta topoloǵıa usa dos redes diferentes, una dentro
del grupo y otra entre los diferentes grupos. Para esta
topoloǵıa se aconseja usar un encaminamiento adap-
tativo global no mı́nimo para balancear la carga a
trabes de los canales globales. Estos canales globales,
que enlazan los diferentes grupos, son enlaces largos,
por lo que se puede esperar una gran latencia.

Para resolver las limitaciones de las topoloǵıas pre-
vias se ha propuesto la topoloǵıa k-ary n-direct s-
indirect (KNS) [26], una topoloǵıa n–dimensional
donde los anillos que conectan los nodos en cada
vector lineal son remplazados por una pequeña red
indirecta. De esta forma, la latencia de comunica-
ción en cada dimensión no crece linealmente con el
número de nodos por dimensión. Por otro lado, el pe-
queño tamaño de estas topoloǵıas indirectas permi-
ten una complejidad de cableado más que razonable
a diferencia de las grandes topoloǵıas indirectas. Es-
ta combinación resulta en una familia de topoloǵıas
que proporciona altas prestaciones, con una latencia
y una productividad cercanas o mejores que las to-
poloǵıas indirectas, pero con un coste reducido. Esta
topoloǵıa está definida por tres parámetros: el núme-
ro de dimensiones n, el número de nodos por cada
vector lineal k y el número de etapas en las subredes
indirectas s.

En la Figura 1 podemos ver un ejemplo de esta
topoloǵıa. Esta tiene 2 dimensiones y 4 nodos por ca-
da vector lineal. Podemos usar diferentes soluciones
para conectar los diferentes nodos del mismo vector
lineal. Por ejemplo, podemos usar un simple conmu-
tador para conectarlos o diferentes topoloǵıas multi-
etapa como las topoloǵıas k-ary n-tree o RUFT [27]
si tenemos un número grande de nodos por vector
lineal. El número de nodos de procesamiento viene
dado por N = kn. En este art́ıculo nos centramos
en las topoloǵıas k-ary n-direct 1-indirect, aunque el
algoritmo propuesto se puede implementar en cual-
quier configuración de la topoloǵıa KNS.
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Fig. 1

Un ejemplo de la topoloǵıa KNS con n = 2 y k = 4.

IV. Metodoloǵıa de Encaminamiento

tolerante a fallos

En este art́ıculo, se asume topoloǵıas KNS con
crossbars como redes indirectas, donde se utiliza en-
caminamiento mı́nimo y determinista, Hybrid-DOR
[26]. Si no hay ningún fallo, los paquetes son enca-
minados usando este algoritmo de encaminamiento
mı́nimo, sin necesidad de utilizar canales virtuales
extra.

Se considerarán fallos de enlaces, ya que un fallo
del conmutador se puede modelar como un conmuta-
dor con fallos en todos sus enlaces. Se asume que si
un canal falla, entonces el enlace falla en ambas direc-
ciones. En este art́ıculo, no nos centramos en como la
información de un fallo se transmite a otros nodos. Se
asume, por tanto, un modelo de fallos estático donde
la red tiene por adelantado toda la información de
los fallos de la red.

Para cada par fuente-destino sin fallos en su ca-
mino, los paquetes se encaminan usando Hybrid-
DOR con caminos mı́nimos. Pero si hay algún fa-
llo en el camino, la metodoloǵıa usa nodos interme-
dios, como en [2]. El uso de los nodos intermedios
fue propuesto en [18] para otras propuestas, como
el balanceo de tráfico. Por lo tanto, el algoritmo de
encaminamiento evita estos fallos mandando los pa-
quetes a uno o más nodos intermedios y desde el
último nodo intermedio al nodo destino. El algorit-
mo Hybrid-DOR se utilizará en todos los subcami-
nos. Cabe destacar que los paquetes no se eyectan de
la red cuando alcanzan nodos intermedios. La idea es
evitar los fallos desviando el paquete por un nodo in-
termedio. El nodo intermedio se selecciona con este
propósito para cada par fuente-destino que lo necesi-
te. Si no hay ningún fallo en el camino entre el nodo
fuente y el destino, no se utiliza un nodo intermedio.

La dirección de los nodos intermedios se almace-
na en los paquetes, junto con la dirección del nodo
destino. Cuando el nodo intermedio se alcanza, su
dirección se elimina del paquete. Este procedimiento
se repite por cada nodo intermedio, si se utiliza más
de uno. El uso de más de un nodo intermedio permite
tolerar más fallos.

Por cada par fuente-destino, se comprueba si exis-
te un camino libre de fallos. Si se requiere que se
encamine mediante un nodo intermedio, se calculan
y se guardan en una tabla en cada nodo fuente. Hay
una entrada en la tabla por cada nodo destino que
requiere encaminamiento a través de nodos interme-
dios.

Como en [2], denotamos al nodo fuente como S y
al nodo destino como D Para cada nodo intermedio
usaremos la nomenclatura Ix, donde x representa el
ı́ndice de el nodo intermedio (I1 para el primero, I2
para el segundo...).

Para asegurar que es libre de bloqueo necesitamos
al menos tantos canales virtuales como nodos inter-
medios Por ejemplo, si se usa hasta dos nodos in-
termedios, necesitamos al menos tres canales virtua-
les. Cuando un paquete alcanza un nodo intermedio,
el paquete cambia de canal virtual para evitar blo-
queos. Por lo tanto, siguiendo el ejemplo de dos nodos
intermedios, un canal virtual se utiliza desde S a I1,
otro desde I1 a I2, y el último desde I2 a D. De esta
forma se evitan los bloqueos porque se divide la red
en tres diferentes redes virtuales, y se utiliza un al-
goritmo de encaminamiento libre de bloqueos dentro
de cada red virtual. También se podŕıa usar un algo-
ritmo de encaminamiento adaptativo, usando varios
canales adaptativos y uno de escape [28], pero en es-
te caso, se necesitaŕıa un canal de escape por cada
red virtual para asegurar que sea libre de bloqueos,
donde los canales de escape usan Hybrid-DOR. En
este art́ıculo nos hemos centrado en el algoritmo de
encaminamiento determinista.

En esta sección no se considera los casos donde un
conjunto de fallos desconecta f́ısicamente uno o más
nodos de la red, ya que en este caso el paquete seŕıa
incapaz de alcanzar su destino. Porque esta metodo-
loǵıa no añade nuevos recursos. Por lo tanto, estos
casos, donde la red completa no está conectada, no
son considerados en esta sección.

A continuación, se presentará como se seleccionan
los nodos intermedios. Primero, nos centraremos en
el uso de un solo nodo intermedio. Después, se mos-
trara como extender la metodoloǵıa para usar múlti-
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ples nodos intermedios.

A. Un Nodo Intermedio

En este caso, se usará un solo nodo intermedio
cuando uno o más fallos afectan al camino mı́nimo
proporcionado por Hybrid-DOR entre un par de
nodos. Este nodo intermedio, I1, tiene que satisfacer
dos reglas:

1. I1 es alcanzable desde S.
2. D es alcanzable desde I1.

Un nodo Y es alcanzable desde X cuando hay un
camino mı́nimo proporcionado por Hybrid-DOR en-
tre este par de nodos, y no hay fallos en el.

Para topoloǵıas directas como el toro o la malla, la
elección de este nodo intermedio es muy importante,
porque el número de halos puede ser incrementado
en gran medida, dependiendo del nodo intermedio se-
leccionado. En KNS, el número de saltos depende del
número de dimensiones que el paquete debe cruzar.
La metodoloǵıa prioriza el uso de esos nodos interme-
dios que permiten alcanzar el nodo destino sin saltos
adicionales, comparado con el camino mı́nimo entre
el nodo fuente y destino.

Por ejemplo, en la Figura 2.(A) hay un ejemplo de
una red 4-ary 2-direct 1-indirect donde hay un fallo
en el nodo fuente (S) en el enlace de la dimensión X.
Por lo tanto, no puede alcanzar al nodo destino (D)
usando Hybrid-DOR. En este caso, los posibles nodos
intermedios son todos aquellos nodos de la misma co-
lumna (rodeada por la ĺınea discontinua en la figura),
pero la mejor opción es el nodo que está en la misma
fila que el nodo destino, porque permite alcanzar al
nodo destino mediante un camino mı́nimo.

Lema 1: Dado una red KNS con n dimensiones,
usando un nodo intermedio, el algoritmo encamina-
miento puede tolerar hasta n− 1 fallos.

Demostración: Para una red con n dimensio-
nes, cada nodo tiene n enlaces. Cada enlace permite
conectar a los otros nodos de la misma dimensión
por una subred indirecta. Sea TRS el conjunto de no-
dos alcanzables desde S usando Hybrid-DOR, y TD

el conjunto de nodos desde donde D es alcanzable
usando Hybrid-DOR, Siempre y cuando TRS∩TD no
sea un conjunto vaćıo para cada par fuente-destino,
la red es capaz de manejar la combinación de fallos
presente. Por lo tanto, la peor combinación de fallos
es aquella en la que reduce el número de nodos en
TRS o/y TD.

Por ejemplo, en la Figura 2.(A), mientras el con-
junto TD abarca todos los nodos de la red (excepto
el nodo fuente), el fallo reduce TRS a solo 3 nodos.
El cardinal TRS ∩ TD es 3 y el fallo se puede tolerar.
Sin embargo, podŕıa haber otro fallo que reduzca TD.
El peor escenario ocurre cuando el fallo ocurre en el
enlace de la dimensión Y de D (Figura 2.(B)). En-
tonces, TRS ∩TD se reduce a un nodo (el único nodo
intermedio posible), y el fallo se puede tolerar. Sin
embargo, si un nuevo fallo aparece en los enlaces del
único nodo intermedio posible ( y por tanto, habŕıa
3 fallos), el par fuente-destino S-D estaŕıan desco-

nectados. Esto se puede ver en la Figura 2.(C).

Sin embargo, el peor escenario ocurre cuando el
nodo fuente y el destino están en la misma fila. En
este caso, con solo dos fallos (los primeros dos fallos
del ejemplo, un fallo en el enlace X del fuente y otro
en el enlace Y del destino) el nodo destino dejaŕıa
de ser alcanzable desde el nodo fuente y TRS ∩ TD

estará vaćıo (ver Figura 3). Por tanto, la red soporta
un fallo. Cabe destacar, que hay algunos casos donde
2 fallos desconectan la red f́ısicamente (por ejemplo,
un fallo en todos los enlaces de un nodo) siendo im-
posible alcanzarlos. Obviamente, estos casos no son
soportados.

En general, para cualquier red KNS n-dimensional,
el mı́nimo escenario no tolerado ocurre cuando el no-
do fuente y destino tienen las mismas coordenadas
excepto la de la primera dimensión. Si TD se redu-
ce debido a los fallos en todos los enlaces del nodo
destino excepto el de la primera dimensión (el cual
desconectaŕıa al nodo f́ısicamente) y hay un fallo en
el enlace de la primera dimensión en el nodo fuente,
el nodo fuente no alcanzara al destino.

Por lo tanto, el número mı́nimo de fallos necesarios
para desconectar la red con un solo nodo intermedio
es n fallos (n−1 fallos en los enlaces del nodo destino
más uno en el nodo fuente) Pro tanto, el algoritmo
de encaminamiento es capaz de tolerar n − 1 fallos.
Esto significa que el algoritmo de encaminamiento es
capaz de tolerar todas las combinaciones con menos
o igual número de fallos.

B. Múltiple Nodos Intermedios

Hay casos donde un solo nodo intermedio no es
suficiente para tolerar todos los fallos. En esos casos,
el algoritmo de encaminamiento puede usar más de
un nodo intermedio. Asumiendo que x es el número
de los nodos intermedios requeridos, I1, I2, . . . Ix,
estos nodos serán seleccionados siguiendo estas
reglas:

1. I1 es alcanzable desde S.
2. Ii+1 es alcanzable desde Ii, para 0 < i < x.
3. D es alcanzable desde Ix.

Por tanto, se puede garantizar que el paquete es
capaz de llegar a su destino siguiendo el camino S-
I1-...-Ii-Ii+1-...-Ix-D.

Para reducir el número de saltos, se tratará de usar
un conjunto de nodos intermedios que no incremen-
ten el número de saltos comparado con el camino
mı́nimo. En particular, si hay caminos no mı́nimos
usando i nodos intermedios y también hay caminos
mı́nimos que usan j nodos intermedios, aunque i sea
menor que j, usaremos los de los caminos mı́nimos
siempre que sea posible.

Lema 2: Dada una red KNS con n > 2 dimensio-
nes, usando dos nodos intermedios, el algoritmo de
encaminamiento puede tolerar 2 ∗ (n− 1) + k− 3 fa-
llos. Si n = 2, el algoritmo de encaminamiento puede
tolerar 2 ∗ k − 1 fallos.

Demostración: Llamemos a TD1 al conjunto
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Fig. 2

Un ejemplo de un conjunto de fallos que desconectan la red con una topoloǵıa KNS con n = 2 y k = 4.

S D TD

TD1TRS

Fig. 3

Un ejemplo de la topoloǵıa KNS con n = 2 y k = 4 y 2

fallos.

de nodos desde donde el nodo destino es alcanzable
usando Hybrid-DOR y un nodo intermedio, es decir,
el conjunto de nodos que pueden alcanzar el nodo
destino usando un nodo intermedio desde TD. En la
Figura 3 se puede ver un ejemplo de una red 4-ary
2-direct 1-indirect con 2 fallos. El primero está en el
enlace X del nodo fuente, y el segundo en el enlace
Y del nodo destino. La figura muestra el conjunto de
nodos alcanzables desde el nodo fuente(TRS con un
fondo gris), el conjunto de nodos que pueden alcanzar
al destino (TD), y el conjunto de nodos que pueden
alcanzar al destino usando un nodo dentro de TD

como un nodo intermedio (TD1). Por tanto, en este
caso, tenemos que usar un nodo de TRS∩TD1 como el
primer nodo intermedio, y otro de TD como el segun-
do nodo intermedio. Siempre y cuando TRS ∩TD1 no
esté vaćıo para cualquier par fuente-destino, la red
será capaz de tolerar la combinación de fallos. Por lo
tanto, las peores combinaciones de fallos serán aque-
llas que reduzcan el número de nodos en TRS , TD

o/y TD1.

Como en el Lema 1, si hay fallos en todos los enla-
ces del nodo destino excepto el de la primera dimen-
sión (para evitar desconectarlo f́ısicamente de la red),
TD será reducido a k − 1 nodos, los nodos que com-
parten todas las coordenadas con el nodo destino,
excepto la coordenada de la primera dimensión. Por
otro lado, si algunos fallos aparecen en todos los en-

laces del nodo fuente, excepto el de la última dimen-
sión, TRS será reducido a k− 1 nodos, los nodos que
comparten todas las coordenadas con el nodo fuente
excepto la coordenada de la última dimensión. De
esta forma, los posibles segundos nodos intermedios,
TD, son alcanzados solamente mediante el enlace de
la última dimensión Pero si se asume que esos enlaces
también fallan, el nodo destino no será alcanzable.
Por lo tanto, solo se necesita n− 1 fallos en los enla-
ces del nodo fuente, n−1 fallos en los enlaces del nodo
destino y k − 1 fallos en el conjunto de los posibles
segundos nodos intermedios. Sin embargo, el peor es-
cenario sigue siendo cuando el nodo fuente comparte
todas las coordenadas con el destino, excepto la coor-
denada de la primera dimensión (ver Figura 3). En
este caso, el nodo destino no será alcanzable con so-
lo k − 2 enlaces con fallos en el conjunto TD. Por
tanto, el par fuente-destino estará desconectado con
2 ∗ (n − 1) + k − 2 fallos, ergo, la red podrá tolerar
2 ∗ (n − 1) + k − 3 fallos. Esto significa que el algo-
ritmo de encaminamiento es capaz de tolerar todas
las combinaciones de fallos menores o iguales a ese
número de fallos.

Cabe destacar que para redes de dos dimensiones,
añadir fallos para cada posible segundo nodo inter-
medio (que componen TD) desconectan f́ısicamente
la fila donde está el destino, como podemos ver en
la Figura 3. Estos casos no son soportados por la
metodoloǵıa.

Para este tipo de topoloǵıas se necesitan otras
combinaciones de fallos. Por ejemplo, manteniendo
los fallos del nodo destino (n − 1 = 1) y del fuente
(n − 1 = 1), y colocando fallos en los enlaces X de
los nodos de TRS excepto en uno de ellos (k − 2, ver
Figura 3), para evitar desconectar f́ısicamente la co-
lumna, tenemos solo un nodo en TRS ∩ TD1, el cual
será el primer nodo intermedio. Desde este nodo in-
termedio hay k−2 posibles caminos hacia el destino,
esto es, un camino por cada posible segundo nodo
intermedio que componen TD. Si hay fallos en estos
camino, el nodo destino no será alcanzado por el no-
do fuente con 1 + 1 + (k − 2) + (k − 2) = 2 ∗ k − 2
fallos. Por tanto, el encaminamiento es capaz de tole-
rar 2∗k−1 fallos en una red KNS de dos dimensiones.
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C. Extensión a Otras Subredes Indirectas

En este art́ıculo, nos hemos centrado en topoloǵıas
KNS que usan crossbars como subredes indirectas.
Sin embargo, la metodoloǵıa se puede extender a
topoloǵıas KNS que usan otras subredes indirectas
como fat-trees o RUFT. Para ello, también se debe
utilizar una metodoloǵıa espećıfica para tolerar fallos
en cada subred indirecta. Los nodos intermedios se
utilizan de forma global y la metodoloǵıa espećıfica
se utiliza de forma local en cada subred.
Mientras las subredes puedan evitar los fallos, los

encaminadores directos trabajaran de manera nor-
mal. Sin embargo, si un nodo se queda inalcanzable,
se modelará como un fallo en ese nodo, en el enla-
ce de la correspondiente dimensión de la subred en
particular.

V. Evaluación Experimental

Para evaluar esta metodoloǵıa, esta sección se ha
dividido en dos partes. Primero, se ha analizado el
número de fallos que se pueden tolerar. Un algoritmo
de encaminamiento tolerante a fallos es capaz de to-
lerar n fallos si puede proporcionar un camino valido
entre cualquier par de nodos con cualquier combi-
nación de n fallos. Hay situaciones donde los fallos
desconectan la red de forma f́ısica. Estas situaciones
son consideradas como combinaciones donde no hay
caminos para todos los pares de nodos.
En segundo lugar, se evalúa las prestaciones de la

red usando esta metodoloǵıa con diferentes números
de fallos. Para ello, se ha simulado diferentes configu-
raciones de red con diferentes números de fallos bajo
tráfico uniforme. Para cada número de fallos dado,
se ha simulado 50 combinaciones aleatorias de fallos
para obtener la productividad y la latencia med́ıa
. En esto experimentos, las situaciones donde algún
nodo está f́ısicamente desconectado no se tienen en
cuenta.
Se ha analizado esta metodoloǵıa para dos con-

figuraciones de red distintas: una topoloǵıa 32-ary
2-direct 1-indirect y una topoloǵıa 10-ary 3-direct 1-
indirect. Tienen un número similar de nodos (1024 y
1000, respectivamente), por lo que podemos analizar
el impacto de tener diferente número de dimensiones

A. Modelo de Simulación

Para ejecutar las simulaciones, se ha usado un si-
mulador por eventos que modela las topoloǵıas KNS
con enlaces bidireccionales. Este simulador usa vir-
tual cut-through. Cada conmutador tiene un cross-
bar completamente conectado con colas de 4 paque-
tes en los puertos de entrada y salida. Se utiliza el
mecanismo de control de flujo basado en créditos. El
tamaño del paquete es de 16 flits. Se asume un enca-
minador segmentado con una latencia de 4 ciclos de
reloj, y el ancho de banda del enlace y del conmuta-
dor de un flit por ciclo de reloj.

B. Análisis de Fallos

El número de posibles combinaciones de fallos se
incrementa de forma exponencial con el número de

fallos. Por esa razón, no es posible explorar todas
las posibles combinaciones en un tiempo razonable.
Por tanto, se ha usado el análisis estad́ıstico como
herramienta.
Espećıficamente, se ha utilizado un subconjunto

de combinaciones de fallos, donde los fallos son es-
cogidos de forma aleatoria. Este subconjunto es lo
suficientemente grande para obtener resultados con
un nivel de confianza del 99% y un error menor al
1%.
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Fig. 4

Combinaciones de fallos soportadas por la

metodoloǵıa cuando se utiliza uno o dos nodos

intermedios en una red 2D con 1024 nodos.
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Fig. 5

Combinaciones de fallos soportadas por la

metodoloǵıa cuando se utiliza uno o dos nodos

intermedios en una red 3D con 1000 nodos.

Las Figuras 4 y 5 muestran el porcentaje de com-
binaciones soportadas usando uno o dos nodos inter-
medios para una red 2D con 1024 nodos y una red
3D con 1000 nodos, respectivamente. Estas figuras
muestran los resultados desde 1 fallo hasta 150 para
redes 2D y 500 para redes 3D. Primero, como era
esperado, el porcentaje de combinaciones de fallos
soportadas aumenta considerablemente cuando usa-
mos dos nodos intermedios ne vez de uno. Por otro
lado, en las redes 2D, el porcentaje de combinaciones
de fallos toleradas disminuye considerablemente con
un número relativamente pequeño comparado con las
redes 3D. Sin embargo, las redes 3D tienen más re-
cursos, Hay 3000 enlaces en las redes 3D mientras
que en las 2D hay 2048 enlaces. Además, el hecho
de tener más dimensiones da más posibilidades de
encaminar los paquetes por diferentes caminos que
no comparten recursos, siendo capaz de evitar más
fallos. Por lo tanto, podemos ver que con 23 fallos en
redes 2D, incluso con dos nodos intermedios, el por-
centaje de combinaciones soportadas es menos que el
80%. Sin embargo, en redes 3D, se necesitan más de
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Fig. 6

Tráfico aceptado frente a tráfico inyectado para una

32-ary 2-direct 1-indirect bajo tráfico uniforme.
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Fig. 7

Latencia media frente a Tráfico inyectado para una

32-ary 2-direct 1-indirect bajo tráfico uniforme.
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Tráfico aceptado frente a tráfico inyectado para una

10-ary 3-direct 1-indirect bajo tráfico uniforme.
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Latencia media frente a Tráfico inyectado para una

10-ary 3-direct 1-indirect bajo tráfico uniforme.

100 fallos para alcanzar un porcentaje menor que el
80%. Recuerde que las combinaciones de fallos que
desconectan la red f́ısicamente están incluidas en este
análisis. Por ejemplo, en redes 2D, hay combinacio-
nes no soportadas con solo 2 fallos (o 3 en redes 3D).

C. Análisis de Prestaciones

En esta sección se ha analizado el comportamien-
to de la metodoloǵıa de encaminamiento tolerante a
fallos en presencia de fallos. Para ello se ha simulado
varios escenarios, con un 1%, un 3% y un 5% de
enlaces con fallos. Para cada escenario, se han gene-
rado 50 conjuntos de fallos aleatorios, todos soporta-
dos por la metodoloǵıa. Se ha usado la metodoloǵıa
usando 2 nodos intermedios, lo que permite evaluar
combinaciones con más fallos. Sin embargo, el hecho
de usar dos en vez de un nodo intermedio no im-
pacta de forma grave a las prestaciones de la red.
Esto es por que la metodoloǵıa es capaz de evitar el
fallo usando solo un nodo intermedio en muchos de
los casos, aunque es capaz de usar dos. Por tanto, la

metodoloǵıa solo usa dos nodos intermedios en unos
pocos casos, lo que no impacta a las prestaciones en
gran medida.

Para medir las prestaciones, se ha obtenido el tráfi-
co aceptado y la latencia media frente el tráfico in-
yectado. El tráfico aceptado se ha medido como la
cantidad de datos por nodo y por unidad de tiempo
que la red puede aceptar (flits/ciclo/nodo). La pro-
ductividad de la red es el valor pico del tráfico acep-
tado. La latencia media del mensaje es la media del
tiempo comprendido entre la inyección del mensaje
dentro de la red en el nodo fuente hasta su eyección
en el nodo destino.

Se puede ver los resultados de una red 32-ary 2-
direct 1-indirect bajo tráfico uniforme en las Figuras
6 y 7. En este caso, se tiene una degradación de un
1% en productividad con un 1% de enlaces con fallos
(21 enlaces) comparado con la misma configuración
sin fallos Para 3% y 5% de enlaces con fallos, la
degradación de la productividad aumenta a un 3,8%
y 6,5%, respectivamente. La latencia también resulta
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afectada, aumentando el valor medio con respecto a
la configuración libre de fallos. En particular, en el
punto de saturación, la latencia aumenta en un 67%
con un 1% de enlaces con fallos.

Cuando utilizamos una red 10-ary 3-direct 1-
indirect (Figuras 8 y 9) se puede ver que la degrada-
ción con los mismos porcentajes de enlaces con fallos,
es mayor. En particular, la productividad de la red
se degrada en un 9% con un 1% de enlaces con fallos
(30 fallos) comparado con la red libre de fallos, y un
13% y 15% con un 3% y 5% de enlaces con fallos,
respectivamente. El incremento en latencia, para un
1% de enlaces con fallos, es 1.8 veces en el punto de
saturación. En parte, esto es porque la red tiene más
menos el mismo número de nodos, pero más dimen-
siones, por tanto más enlaces que la configuración de
dos dimensiones y, por tanto, un mayor número ab-
soluto de enlaces con fallos para el mismo porcentaje
de fallos. Por lo tanto, hay más caminos afectados.
Por otro lado, como se muestra en las Figuras 4 y 5,
el hecho de tener un número más alto de dimensiones
con el mismo número de nodos mejora la probabili-
dad de evitar una combinación de fallos dada, Por
lo tanto, aunque la productividad se degrada a un
3.8% con un 3% de enlaces con fallos en una red
2D frente a una degradación del 13% con el mismo
porcentaje de fallos en una red 3D, la probabilidad
de que se soporte una combinación con ese número
de fallos es del 97% en una red 3D, frente a un 16%
en una 2D.

Resumiendo, la metodoloǵıa propuesta ofrece una
mejor tolerancia a fallos en redes con más dimensio-
nes, pero esto no significa unas mejores prestaciones,
porque eso depende de la combinación de fallos y los
nodos intermedios seleccionados. Con más dimensio-
nes, los nodos intermedios seleccionados pueden au-
mentar el número de saltos en gran medida, porque
la distancia entre dos nodos en una topoloǵıa KNS
aumenta con el número de dimensiones.

VI. Conclusiones

Se ha propuesto un algoritmo de encaminamiento
tolerante a fallos para las topoloǵıas k-ary n-direct 1-
indirect. Este algoritmo se basa en usar nodos inter-
medios y asume un modelo estático de fallos. Puede
tolerar un gran número de fallos sin sufrir una gran
degradación en las prestaciones. Este algoritmo no
deshabilita nodos sanos, a diferencia de otros algo-
ritmos, y no requiere muchos recursos. El algoritmo
solo requiere de un canal virtual extra por cada nodo
intermedio que se quiera utilizar. Este algoritmo ha
sido evaluado mediante simulación bajo tráfico uni-
forme, y los resultados muestra que las prestaciones
solo sufren una pequeña degradación. Por ejemplo,
usando solo dos nodos intermedios (2 canales virtua-
les extra), los resultados muestran una degradación
en prestaciones de un 1% para una red 2D de 1024
nodos, teniendo un 1% de enlaces con fallos (21 fa-
llos). La metodoloǵıa propuesta puede ser fácilmente
extendida en otras configuraciones de ka topoloǵıa
de red KNS
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litècnica de València y por la financiación de la red
FP7 HiPEAC de Excelencia bajo la ayuda 287759.

Referencias

[1] “TOP500 Supercomputer Site,” http://www.top500.
org.
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Pérdida de señal en redes on-chip ópticas

Javier Cano1, Juan-José Crespo1, Franciso J. Alfaro-Cortés1y José L. Sánchez1

Resumen— Las redes de interconexión en chip
ópticas se proponen como una alternativa eficiente en
términos de latencia y consumo. En este trabajo se
analiza la viabilidad de este tipo de comunicaciones
en base a la atenuación de señal sufrida por el paso
de ésta a través de los diferentes elementos que com-
ponen la red de interconexión. Mediante una her-
ramienta de simulación y con diferentes experimentos
se muestra cómo determinar la escalabilidad de la red
en función de las pérdidas de señal.

Palabras clave— Redes on-chip ópticas (ONoCs).
Pérdidas de señal. Escalabilidad. Jornadas Sarteco.

I. Introducción

EN la actualidad, debido a los requisitos im-
puestos por las aplicaciones, cada vez se deman-

dan procesadores más potentes y con un menor con-
sumo energético. Para lograr estas propiedades, y
salvar las restricciones debidas al consumo, los ar-
quitectos de computadores se han movido desde el
incremento de la frecuencia de las unidades mono-
procesador, hacia el aumento del número de núcleos
por unidad de proceso, con el objetivo de incremen-
tar el rendimiento final. El incremento en el número
de unidades o nodos de procesamiento trae consigo
la necesidad de contemplar aspectos propios de sis-
temas multiprocesador; por ejemplo, protocolos de
coherencia o sistemas de interconexión que permitan
la comunicación eficiente de todos los elementos.
Las redes de interconexión dentro del chip fueron

introducidas para conseguir hacer un uso lo más efi-
ciente posible de los transistores, generalmente no-
dos, que la ley de Moore vaticina. No obstante, estas
redes presentan problemas de escalabilidad para un
gran número de nodos debido a: el aumento de los
tiempos de env́ıo/recepción de los mensajes a través
de la red y el alto consumo energético. Adicional-
mente, este último factor se ve agravado por la li-
mitada capacidad de disipación de calor presente en
los chips sin hacer uso de costosas técnicas de refri-
geración y empaquetado.
Para salvar todos estos problemas, las redes de in-

terconexión ópticas se han empezado a estudiar como
alternativa. Esto es debido a que están demostrando
ser una opción eficiente, en términos de rendimiento
(especialmente latencia) y consumo.
La implementación óptica de las redes de inter-

conexión está basada en un mecanismo diferente
de propagación de señales, el cual, no solamente
carece de los problemas de la señalización eléctrica,
sino que además permite una implementación ener-
géticamente eficiente y escalable para un mayor
número de nodos. Se ha demostrado que los com-
ponentes básicos de escala nanométrica tales como:

1Departamento de Sistemas Informáticos, Universi-
dad de Castilla-La Mancha, e-mail: {juanjose.gcrespo,
javier.cano, fco.alfaro, jose.sgarcia}@uclm.es

moduladores, filtros, gúıas ópticas, receptores, etc.
pueden producirse de forma masiva con los proce-
dimientos de fabricación actuales. Esto posibilita la
fabricación de bajo coste necesaria para la comercial-
ización de chips basados en esta tecnoloǵıa [1].
La idea principal en este tipo de comunicaciones

es la modulación de señales ópticas. La manera más
simple de realizar dicha tarea es utilizando la codi-
ficación On-Off (OOK), que consiste en determinar
si se transmite el valor 1 o 0 en función de la pres-
encia o no de luz en un intervalo de tiempo. En
el otro extremo del canal, el receptor normalmente
utiliza un filtro y un detector para transformar las
señales ópticas en señales eléctricas y poder trabajar
con ellas y/o almacenarlas.
La figura 1 muestra un esquema a alto nivel de

un canal de comunicación óptico, además de los
componentes principales que hacen posible el fun-
cionamiento del mismo.

Fig. 1. Esquema general de un emisor/receptor óptico.

Las pérdidas de señales es un aspecto muy impor-
tante en los sistemas en general, y en las redes de
interconexión en particular. En redes on-chip es un
área de estudio poco explorada debido a la corta edad
de estas redes. Se trata de determinar la existencia
de dichas pérdidas y la intensidad de una longitud de
onda al final de un recorrido determinado. Con ello,
es posible conocer la distancia máxima que una onda
es capaz de recorrer y, por tanto, la escalabilidad del
sistema.
Por otro lado, y a partir de las investigaciones

realizadas, se ha descubierto que es posible inte-
grar tanto tecnoloǵıas eléctricas como ópticas dentro
del mismo chip. Esto hace posible que se puedan
aprovechar las ventajas de ambas tecnoloǵıas ayu-
dando, por ejemplo, a una comunicación más efi-
ciente entre los módulos de memoria.
En el caso de las redes en chip basadas en tec-

noloǵıa eléctrica se ha propuesto una gran canti-
dad de diseños, en la mayoŕıa de los casos mode-
lados y evaluados mediante simulación. Para su rea-
lización, se pueden encontrar múltiples herramien-
tas muy completas como: DARSIM [2], Noxim [3],
GEM5 [4] y varios proyectos para OMNet++ como
HNOCS [5] entre otros muchos. Hasta la fecha, desde
nuestro conocimiento, hay disponibles muy pocas
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herramientas para la simulación de redes en chip
ópticas.
Nuestro objetivo, es desarrollar una herramienta

para la simulación de redes en chip que hagan uso
sólo de tecnoloǵıa óptica y sea capaz de obtener me-
didas acerca de pérdidas de señales a través de los
diferentes elementos de la red.
El resto del documento está organizado de la si-

guiente forma: en la sección II se explican los compo-
nente básicos y más relevantes en las comunicaciones
ópticas. En la sección III se tratan los detalles refe-
rentes al modelado de pérdidas de señal considerados
en este trabajo. En la sección IV se presentan resul-
tados obtenidos haciendo uso de la herramienta de
simulación. En la sección V, por último, se mues-
tran las conclusiones del trabajo.

II. Tecnoloǵıa óptica

Para una comprensión correcta de las redes den-
tro del chip ópticas, es necesario entender el fun-
cionamiento de los componentes básicos de dichas
redes, aśı como los factores que influyen en su
rendimiento.
Los componentes que describiremos a continuación

son: transmisor, fuente de luz, medio de transmisión
y receptor. Posteriormente, en la sección III dare-
mos una descripción más detallada en lo referente a
pérdidas de señales de todos los componentes.

A. Transmisor

Los transmisores ópticos se basan en la modulación
de luz para transmitir la información, directa o indi-
rectamente. Podemos hablar de modulación directa,
cuando se actúa sobre la fuente de luz; por ejemplo,
encender o apagar un haz. Por otro lado, hablamos
de modulación indirecta cuando se realiza de forma
externa. Esto implica que la fuente lumı́nica siempre
se encuentra encendida y, de alguna forma, algo se
interpone en su camino provocando que el receptor
no pueda detectar el haz de luz. En este trabajo nos
centraremos en la modulación indirecta haciendo uso
de anillos resonadores y una fuente externa láser que
actuará de fuente.
De forma simplificada, los componentes de un

transmisor pueden resumirse en los 3 siguientes:

• Fuente de luz: Es necesario un emisor de luz
(diodo o LED) para la modulación de las señales
ópticas a través del medio de transmisión. En
este trabajo consideramos el uso de láseres como
fuente de luz. Los láseres comúnmente utiliza-
dos en telecomunicaciones son los que se encuen-
tran en la banda C, es decir, aquellos que trans-
miten longitudes de onda entre 1530 y 1565 nm.
Tal y como muestra la figura 2, este tipo de
láseres producen un espectro de longitudes de
onda uniforme y continuo en lugar de discreto.
Esto supone un problema ya que las transmi-
siones ópticas están basadas en WDM (Wave-
length Division Multiplexing). Dicha estrategia
está basada en el uso de varias longitudes de
onda para la transmisión de múltiples bits de

forma simultánea, a través de un único medio de
transmisión. En la figura 2 puede verse además,
un ejemplo de espectro WDM.

• Driver: Se trata de un componente electrónico
encargado de activar o desactivar (mediante ex-
citación eléctrica) los anillos ópticos de tal forma
que se module o no, una señal en la v́ıa óptica.

• Modulador: Consiste en un anillo activo con
una frecuencia de resonancia modificable me-
diante excitación eléctrica. Cuando una co-
rriente eléctrica incide sobre el anillo, éste re-
tirará una onda determinada de la fuente de luz
para transportarla al otro extremo de la gúıa
óptica.

Fig. 2. Espectro convencional y WDM.

B. Medio de transmisión

En las redes de interconexión on-chip ópticas,
existe gran cantidad de medios para transportar fo-
tones entre un transmisor y un receptor. En este
trabajo hemos asumido que el medio de transmisión
forma parte de una gúıa dentro del chip y el material
de la misma es silicio.

Los tipos de gúıa más comúnmente utilizadas son:
canal y cresta. Dichas gúıas proporcionan una trans-
misión mono-modo que es preferible a la transmisión
multi-modo ya que esta última se ve afectada por la
dispersión modal1.

Las gúıa ópticas pueden ser cruzadas sin que se
produzcan interferencias significativas en las señales
que trasportan. Esto supone una gran diferencia
a las gúıas eléctricas convencionales, en las que no
puede haber cruces sin que esto suponga interfer-
encias. En una gúıa óptica, una intersección per-
pendicular entre dos gúıas supondrá una atenuación
mı́nima (aproximadamente entre 0.05dB [6] y 0.2 dB
[7]).

Esta caracteŕıstica del medio óptico permite que
las redes on-chip ópticas se puedan situar en una
única capa. No obstante, el efecto acumulativo
de múltiples intersecciones puede hacer que la dis-
posición sobre una única capa sea inviable. Esto
puede llevar a colocar las gúıas en capas diferentes
utilizando v́ıas ópticas para permitir la transferencia
de señales entre capas.

C. Receptor

El papel de un receptor óptico es transformar las
señales ópticas en señales eléctricas. Para ello, deben

1La dispersión modal ocurre cuando la velocidad de cada
modo no es la misma.
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ser capaces de detectar una longitud de onda deter-
minada y representarla en forma de señal eléctrica.
Un receptor consta de dos componentes básicos:

• Filtro y fotodetector: Puede ser considerado
el análogo al modulador. Se encuentra formado,
al igual que el modulador, por anillos activos que
retirarán longitudes de onda determinadas, y las
enviarán al detector. El detector es el encargado
de realizar la transformación del medio óptico al
eléctrico.

• Amplificador: Completada la fase de de-
tección, es posible (depende de la sensibilidad
del detector) que la señal eléctrica tenga que
ser amplificada. En este trabajo no hemos con-
siderado este componente por simplicidad. No
obstante, en un sistema real, si el detector uti-
lizado no garantiza suficiente potencia de salida,
es necesario hacer uso de un amplificador.

III. MODELADO DE PÉRDIDA DE SEÑAL

Tal y como se ha indicado en la sección II, existen
múltiples elementos que se deben tomar en cuenta a
la hora de modelar una red en chip óptica. En un
proceso de simulación habitual, es necesario mode-
lar el funcionamiento de los componentes de la red
(por ejemplo, un switch). En este área, además,
es necesario tener en cuenta las pérdidas de señales
existentes entre los diferentes elementos. Esto es de-
bido a que los receptores y transmisores tienen unos
umbrales de sensibilidad (expresados en dB) entre
los cuales son capaces de interpretar una longitud
de onda. Por ello, en este trabajo vamos a poner
atención en este aspecto.
En concreto, en esta sección describiremos los

modelos de pérdida de señal en cada componente in-
cluida en la red.

A. Transmisor

Las fuentes de pérdidas en todos los elementos se
localizan en los componentes que los conforman. La
principal fuente de pérdidas en el transmisor son los
anillos resonadores. En la figura 3 se puede ver el
esquema genérico de un transmisor. En concreto, la
onda se verá atenuada en una ocasión por su modula-
ción hacia la gúıa óptica y, W − 1 veces (siendo W
el número de longitudes de onda utilizando técnicas
de WDM) por su paso a través de los anillos reso-
nadores no activos para esa longitud de onda en los
moduladores fuera de resonancia de cada nodo inter-
medio.

Fig. 3. Esquema genérico de un transmisor

B. Gúıas ópticas

Principalmente, existen cuatro fuentes de pérdidas
por la propagación en las gúıas on-chip:

1. Absorción intŕınseca de luz: Esta fuente
de pérdida ocurre por la propia absorción de
las señales por los materiales de las gúıas.
Sin embargo, cuando se trata de longitudes de
onda nanofotónica, la pérdida es prácticamente
despreciable comparada con otras fuentes de
pérdida de señal [8]. Por esto, no hemos tenido
en cuenta esta fuente de pérdidas en nuestro es-
tudio.

2. Acoplamiento radial: Causada por los cam-
bios bruscos en la geometŕıa de la gúıa, por
ejemplo, giros pronunciados. Tal y como vere-
mos en la sección IV, esta fuente de pérdidas no
se dará en este estudio.

3. Dispersión: Se trata de una pérdida provo-
cada por la aspereza de las paredes internas de
la gúıa óptica. Esta es, generalmente, la fuente
de pérdida de señal principal en las gúıas ópticas
on-chip. Debido a esto, esta fuente de pérdida
es tomada en cuenta en el estudio.

4. Two-Photon Absortion (TPA): Es provo-
cada por una inyección excesiva de enerǵıa en
una gúıa de silicio. Se trata, por tanto, de la
menos común. Asumimos que la cantidad de
enerǵıa suministrada es adecuada y, por tanto,
no se producirán pérdidas por este factor.

C. Receptor

En nuestro modelo, tal y como se ha comentado
en la sección II, el receptor se encuentra formado
únicamente por un filtro y un fotodetector.

• Filtro: Este componente se encuentra formado
por tantos anillos resonadores como longitudes
de onda. Por tanto, la señal será atenuada una
vez por la modulación hacia el fotodetector y,
en el peor de los casos, W − 1 veces por atrave-
sar anillos no activos para esa longitud de onda.
Cabe destacar, como se puede intuir, que las
últimas longitudes de onda que deseemos mo-
dular, presenten una potencia menor en función
de si son moduladas al principio del array de
anillos o al final. Nosotros hemos asumido el
peor de los casos en este trabajo.

• Fotodetector: Compuesto por un detector y
un anillo resonador que modula la longitud de
onda concreta hacia el detector. En este caso,
la fuente de pérdidas será la introducida por la
modulación hacia el detector.

En resumen, en el peor de los casos una onda será
atenuada una vez en el proceso de detección y W −
1 veces por atravesar un anillo fuera de resonancia
en los detectores de cada nodo intermedio. A modo
ilustrativo, en la figura 4 se puede ver un esquema
de un receptor óptico genérico.
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Fig. 4. Esquema genérico de un receptor

IV. EXPERIMENTOS

En esta sección vamos a describir el experimento
llevado a cabo en este trabajo para el estudio de
la atenuación de señal en transmisiones ópticas in-
tegradas en el silicio. En primer lugar vamos a pre-
sentar el objetivo del experimento y a continuación
describiremos el diseño de la prueba, los parámetros
utilizados en los diferentes casos de estudio y por
último mostraremos los resultados obtenidos para
cada uno.
El objetivo que persigue este experimento es medir

la atenuación de la señal óptica entre un par de nodos
separados entre śı por nodos intermedios. Con ello
se pretende averiguar la viabilidad en la detección de
dicha señal en el nodo receptor, haciendo posible la
comunicación entre ambos.
La prueba en concreto consiste en una transmisión

entre los 2 nodos más alejados de una red con n no-
dos. Es decir, el emisor y receptor están separados
por n− 2 nodos intermedios. Dichos nodos interme-
dios no toman parte en la comunicación, únicamente
se tendrán en cuenta como causas de atenuación de
la señal.
La herramienta de trabajo que hemos utilizado

para la realización de este experimento, es el sim-
ulador de redes electro/ópticas PhotoNoCs [9]. Uti-
lizando los modelos proporcionados por dicha her-
ramienta, hemos configurado el experimento y la dis-
posición de los componentes.
En la figura 5 se puede ver un diagrama del expe-

rimento, con la disposición de los nodos.

Fig. 5. Diagrama del experimento

En el experimento se vaŕıa el número de nodos
(n), el número de longitudes de onda (W ) y algunos
parámetros que gobiernan las fuentes de atenuación.
El número de anillos fuera de resonancia que una

longitud de onda deberá atravesar en el peor de los
casos, sigue el siguiente razonamiento. En el nodo
origen, debe atravesar At = W − 1 anillos del modu-
lador. El cómputo de los nodos intermedios consta

de Aint = 2W (n− 2) tras atravesar los anillos de los
detectores y moduladores fuera de resonancia. Por
último, en el nodo final, debe atravesar los anillos del
detector, siendo Af = W − 1 en el peor de los casos.

La cantidad total de anillos fuera de resonancia
que deberá atravesar se puede obtener a partir de
las tres expresiones anteriores como:

Atotal = At +Aint +Af

= (W − 1) + (2W (n− 2)) + (W − 1)

= 2(W (n− 1)− 1) (1)

El número de anillos en resonancia que debe atra-
vesar una longitud de onda determinada wi es fijo,
constando de un anillo en el nodo transmisor y uno
en el receptor.

El número de nodos vaŕıa en el rango discreto
[2, 40] de dos en dos. En cuanto al número de lon-
gitudes de onda, consideramos los siguientes valores:
1, 2, 4, 8, 16, 32, 64, 128. Por último, los parámetros
que gobiernan las fuentes de atenuación dan lugar
a dos casos de estudio diferentes, uno de ellos uti-
lizando parámetros moderados para las fuentes de
pérdidas de señal, y otro utilizando valores más op-
timistas de dichas pérdidas. En ambos estudios exis-
ten parámetros comunes que mostramos en la tabla
I.

TABLA I

Parámetros comunes

Parámetro Valor

Longitud de onda base 1550 nm
Separación entre longitudes
de onda

0.8 nm

Frecuencia de operación 2.5 GHz
Distancia entre nodos 1900 um
Potencia del láser 10 dBm
Sensibilidad del detector -20 dB
Ratio de extinción de anillo
activo

20 dB

Ratio de extinción de anillo
desactivado

25 dB

A. Parámetros moderados

A continuación, presentamos la prueba realizada
considerando unos parámetros moderados. En la
tabla II se pueden ver dichos parámetros.

TABLA II

Parámetros moderados

Parámetro Valor

Pérdida por propagación 1.5 ∗ 10−4 dB
Pérdida anillo resonador
puerto through

0.005 dB

Pérdida anillo resonador
puerto drop

0.5 dB
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En la figura 6 mostramos la potencia de la señal
(en dB) en el nodo destino tras atravesar los no-
dos intermedios. La ĺınea discontinua paralela al
eje X, representa la sensibilidad de los detectores.
Cualquier valor de la potencia de la señal por de-
bajo de este umbral no permite detectar dicha señal
correctamente.

Dado que la potencia del láser utilizada es la
misma para todos los casos de estudio, y que dicha
potencia debe repartirse equitativamente entre todas
las longitudes de onda, a medida que aumentamos el
número de éstas, disminuye la potencia para cada
una. Siendo wi la potencia de la longitud de onda i,
Lp la potencia del láser y W el número de longitudes
de onda, la expresión que permite obtener wi es:

wi = Lp − 10 ∗ log10(W ) (2)

Por otro lado, a medida que aumentamos el
número de longitudes de onda, es necesario intro-
ducir más anillos resonadores tanto en los emisores
como en los receptores. Esto se puede ver
gráficamente en las figuras 3 y 4 descritas en la
sección III.

Debido a lo anterior, en la figura 6 el punto de
comienzo de cada recta es diferente y se encuentra
más cercano al umbral. Por otro lado, estos fac-
tores implican una pendiente más pronunciada cuan-
tas más longitudes de onda utilicemos.
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Fig. 6. Potencia de la señal en el detector con aproximación
realista de parámetros.

Como se puede ver, es viable la transmisión a
través del medio óptico hasta un máximo de 40 no-
dos si utilizamos 8 o menos longitudes de onda. La
utilización de más de 8 longitudes de onda implica

no poder atravesar más de 30 nodos en el mejor de
los casos, y únicamente 6 en el caso de 128 longitudes
de onda.

En la figura 7 detallamos las pérdidas según la
causa de éstas para los casos en los que utilizamos 1,
16, 64 y 128 longitudes de onda. Podemos ver que
a medida que aumentamos el número de longitudes
de onda, la pérdida por Paso a través (de los anillos
resonadores no activos) aumenta significativamente.
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Fig. 7. Pérdidas con aproximación realista de parámetros

Para el caso de una única longitud de onda, esta
fuente de pérdida es despreciable ya que moduladores
y detectores únicamente constan de un anillo re-
sonador. Por tanto el número total de anillos es
Atotal = 2n− 4, lo cual, multiplicado por la pérdida
en un anillo resonador puerto through (0.005 dB) re-
sulta un valor insignificante.

A medida que aumentamos el número de longi-
tudes de onda, Atotal aumenta de forma propor-
cional, lo cual hace que en el caso en que W = 128,
la pérdida por paso a través de anillos fuera de reso-
nancia sea la mayor causa de atenuación de señal.

En cuanto a la pérdida por propagación, podemos
ver un aumento causado debido a una mayor canti-
dad de gúıas (cuantos más nodos más gúıas ópticas
necesitaremos para interconectarlos entre ellos). No
obstante, esta pérdida no se dispara excesivamente
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a medida que aumentamos nodos y longitudes de
onda. También consideramos una pequeña pérdida
por propagación al paso de las señales a través de
componentes ópticos como moduladores, detectores
y anillos resonadores, lo cual explica el aumento de
esta fuente de pérdida al aumentar W .
Por último, las pérdidas debidas a los anillos en

resonancia se mantienen siempre constantes. Esto
es debido a que las longitudes de onda sólo serán
moduladas dos veces, en el env́ıo y en la recepción
tal y como hemos comentando anteriormente.

B. Parámetros optimistas

Por último, presentamos la prueba realizada con-
siderando unos parámetros optimistas. En la tabla
III se pueden ver dichos parámetros y sus valores.

TABLA III

Parámetros optimistas

Parámetro Valor

Pérdida por propagación 0.5 ∗ 10−4 dB
Pérdida anillo resonador
puerto through

0 dB

Pérdida anillo resonador
puerto drop

0.5 dB
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Fig. 8. Potencia de la señal en el receptor con aproximación
optimista de parámetros

En la figura 8 se puede ver la potencia de la señal
en el nodo destino expresada en dB. Se puede obser-
var que ahora la señal es detectable hasta 64 longi-
tudes de onda en todos los casos. Haciendo uso de
128 longitudes de onda, tan solo podŕıamos detectar
la señal atravesando a lo sumo 26 nodos.

En la figura 9 podemos ver el desglose de los tipos
de pérdidas. El hecho más notable es que en esta
ocasión, la pérdida por paso a través es inexistente.
Esto es debido a que dicho parámetro es nulo. En
esta ocasión el mayor factor de pérdida es la propa-
gación, que aumenta linealmente debido a las causas
comentadas en la prueba mostrada en la sección
IV-A, es decir, el aumento de la cantidad de gúıas
ópticas al aumentar el número de nodos, y una mayor
cantidad de moduladores y detectores al aumentar la
cantidad de ondas utilizadas.
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Fig. 9. Pérdidas con aproximación optimista de parámetros

V. CONCLUSIONES

Hemos estudiado la viabilidad de las comunica-
ciones ópticas entre un par de nodos separados entre
ellos por múltiples nodos intermedios.
Dicho estudio se ha llevado a cabo utilizando la

herramienta PhotoNoCs desarrollada tomando como
base el proyecto PhoenixSim.
Los resultados muestran las limitaciones de este

tipo de comunicaciones en términos de potencia de la
señal en el receptor. Dichas limitaciones pueden ser
salvadas con diseños optimizados de los componentes
aśı como su distribución en el sistema.
Hemos analizado las principales fuentes de ate-

nuación de señal concluyendo que la atenuación
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sufrida por el paso a través de anillos resonado-
res fuera de resonancia tiene una gran aportación
a la pérdida total sufrida. Además, es el factor que
experimenta un mayor aumento al utilizar técnicas
WDM.

Por último, un aumento en el número de longi-
tudes de onda, a pesar de la mejora en el rendimiento
que pueda aportar, sufre las consecuencias de la ate-
nuación debido al aumento de componentes necesa-
rios para su gestión y al reparto de la potencia del
láser entre las mismas.

Se propone como trabajo futuro el estudio de otras
alternativas en la disposición de los componentes
y gúıas ópticas que minimice la pérdida de señal.
También el estudio de otras fuentes de atenuación
como por ejemplo la pérdida por cruce de gúıas,
crosstalk entre otras.
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Redes en malla BLE para comunicaciones 
inteligentes y colaborativas

Diego Hortelano1 , Teresa Olivares2 , M. Carmen Ruiz3 y Celia Garrido-Hidalgo4

Resumen— En este artículo se expone la situación
actual del estándar de comunicaciones Bluetooth Low
Energy (BLE), también conocido como Bluetooth
Smart (BS), incluido en Bluetooth a partir de la
versión 4.0. En algunas situaciones como la aquí
planteada, puede ser necesario el uso de topologías
de red que aún no están definidas en la especificación
Bluetooth, como la topología en malla.

Por ello, se muestran los resultados de evaluación
obtenidos con la nueva topología en malla para el es-
tándar BLE en escenarios de Internet de las Cosas
(IoT, Internet of Things), donde los usuarios envían
valores de diferentes parámetros de monitorización.
Dentro de este marco, hemos descubierto cómo se
pueden incrementar los beneficios de este tipo de
redes si los dispositivos de los usuarios trabajan de
forma colaborativa, ya que es posible ampliar el espa-
cio cubierto por la red sin añadir nuevos nodos BLE,
utilizando los dispositivos inteligentes de los usuarios.

Palabras clave— Bluetooth Low Energy, Topología
en Malla, Redes Colaborativas, Smart Spaces
Management.

I. Introducción

L
A tecnología BLE se ha convertido en una las

más importantes dentro del campo de IoT. Las

últimas versiones del estándar Bluetooth (desde la

especificación 4.0) incluyen BLE, el cual ha reducido

drásticamente el consumo de las comunicaciones. Sin

embargo, su área de cobertura es limitada, y ex-

tenderla es complicado debido al escaso número de

posibles topologías especificadas en el estándar: bien

mediante el envío de mensajes de tipo advertisement

con datos a todos los dispositivos dentro de su área de

cobertura, sin establecimiento de conexión, en modo

broadcast ; o bien mediante el intercambio de datos

entre dos dispositivos conectados en modo maestro-

esclavo. Para más información sobre los modos de

intercambio de datos en BLE, véase [1] y [2].

Para tratar de solucionar esta situación, la especi-

ficación de Bluetooth 4.1 elimina la restricción de

que un dispositivo se encuentre en más de un modo

o rol simultáneamente, permitiendo, entre otras op-

ciones, crear redes denominadas scatternet, formadas

por múltiples piconets (red en estrella donde un ma-

estro se encuentra conectado a uno o más esclavos),

al permitir a un dispositivo encontrarse en modo ma-

estro y esclavo a la vez.

Sin embargo, y a pesar de la facilidad de comuni-

cación directa con el usuario a través de los dispo-

1Instituto de Investigación en Informática de Albacete,
UCLM, Albacete. España, email: Diego.Hortelano@uclm.es.

2Escuela Superior de Ingeniería Informática, UCLM,
Albacete. España, email: Teresa.Olivares@uclm.es.

3Escuela Superior de Ingeniería Informática, UCLM,
Albacete. España, email: MCarmen.Ruiz@uclm.es.

4Instituto de Investigación en Informática de Albacete,
UCLM, Albacete. España, email: Celia.Garrido@uclm.es.

sitivos móviles, aún existen inconvenientes para uti-

lizar BLE en redes inalámbricas de sensores (WSN,

Wireless Sensor Network): no existe una topología de

red diseñada especialmente para este caso de uso, a

diferencia de otras especificaciones como ZigBee [3],

basado en el IEEE 802.15.4, que cuenta con una

topología de red en malla. Esta topología permite

conectar una gran cantidad de dispositivos en una

misma red, permitiendo la comunicación entre todos

ellos.

Para tratar de asentar definitivamente BLE en el

mundo de IoT y hacerlo competitivo en el mercado

como ZigBee, algunas empresas han planteado su

propio protocolo de red BLE en malla. Además, el

grupo de trabajo de Bluetooth ha anunciado recien-

temente que esta nueva topología de red será incluida

en futuras versiones de la especificación [4].

Nuestro interés se centra en la administración de

espacios inteligentes (como tiendas, casa, oficinas,

escuelas, etc.) donde una cobertura perfecta sin

zonas muertas es una prioridad, con el fin de recibir

todos los paquetes y actuar en consecuencia. Por

ello se han comprobado estas condiciones variando

el número de nodos que conforman la red en malla,

y se ha propuesto una nueva forma de obtener un

área de cobertura mayor haciendo uso de los dispo-

sitivos de los usuarios sin incrementar el número de

nodos estáticos en la malla.

Este artículo se estructura como sigue: la Sec-

ción 2 expone los resultados previos obtenidos con

otras topologías de red que nos han motivado a aden-

trarnos en la red en malla; la Sección 3 repasa el

estado actual de esta topología, tanto en el plano

académico como en el empresarial; la Sección 4 de-

talla el funcionamiento de la topología BLE utilizada.

La Sección 5 explica y muestra los experimentos re-

alizados utilizando esta topología, mientras que la

Sección 6 incluye nuestra propuesta de mejora y una

comparativa con el caso anterior. Por último, la Sec-

ción 7 muestra las conclusiones de este artículo, así

como el trabajo futuro que tenemos por delante.

II. Trabajo previo y motivación

Con la aparición de BLE, nuestro primer objetivo

fue conocerlo en profundidad y comprobar si real-

mente esta tecnología era apropiada para utilizarse

en IoT, permitiéndonos crear una red de sensores

y actuadores inalámbrica (WSAN), enviando y re-

cibiendo datos y comandos. Para ello, realizamos

una serie de experimentos, algunos de los cuales se

describen, de manera resumida, en esta sección.

En estos experimentos, se posicionó una serie de

dispositivos Waspmote de Libelium [5], equipados
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con su módulo BLE, a lo largo de nuestro labora-

torio, en el Instituto de Investigación en Informática

de Albacete [6] (I3A), enviando mensajes de tipo ad-

vertisement [1]. Tras esto, se diseñó un itinerario

de prueba, que nos permitió comprobar el compor-

tamiento de las comunicaciones cuando el usuario

se encuentra en movimiento dentro de una red con

múltiples emisores BLE. La Figura 1 muestra la colo-

cación de los dispositivos (indicados con una cruz y

el número de dispositivo, desde D1 hasta D10) y el

itinerario planteado (señalados con un punto y su

número correspondiente, desde P1 hasta P16). Este

usuario recibe los paquetes BLE en su dispositivo

smartphone, el cual los envía a su vez a un servidor

a través de Wi-Fi, para su procesamiento y almace-

namiento.

Para comprobar si existen variaciones en los resul-

tados obtenidos en función de la configuración de los

dispositivos, se aplicaron diferentes configuraciones,

las cuales se detallan a continuación, junto a los re-

sultados obtenidos para cada uno de los casos. A la

hora de evaluar los resultados se ha tenido en cuenta

si los paquetes recibidos en un momento dado con

más potencia se correspondían con el dispositivo más

cercano, y, por otro lado, si el área de cobertura de

cada dispositivo era la esperada.

A. Configuración 1

Para la primera prueba, los dispositivos BLE en es-

tado advertising se han configurado con las siguientes

características:

• Intervalo de advertising de 1 segundo.

• Potencia de transmisión (o TX Power) mínima

(-23 dBm).

Los resultados obtenidos se muestran en la

Figura 2. En dicha figura aparecen en un color más

claro aquellos puntos del itinerario donde los pa-

quetes recibidos con mayor potencia no pertenecen

al dispositivo emisor más cercano, o bien no se ha

recibido ningún paquete de dicho dispositivo. Úni-

camente en un 68.75% de los puntos de prueba (11

de 16) el resultado obtenido es satisfactorio.

B. Configuración 2

En este caso, los dispositivos BLE se han configu-

rado de la siguiente manera:

• Intervalo de advertising de 1 segundo.

• Potencia de transmisión media (-10 dBm).

Los resultados obtenidos para esta configuración se

encuentran reflejados en la Figura 3. En ella apare-

cen, de nuevo, en color más claro aquellos puntos

donde los paquetes recibidos con mayor potencia no

se corresponden con los enviados por el dispositivo

emisor más cercano, o bien no se ha recibido ningún

paquete del mismo. De nuevo, el porcentaje de los

puntos de prueba en los que el resultado es correcto

es 68.75% (11 de 16).

C. Configuración 3

Para esta última prueba, los dispositivos cuentan

con la siguiente configuración:

• Intervalo de advertising de 0.5 segundos.

• Mínima potencia de transmisión (-23 dBm).

Los resultados obtenidos con esta configuración se

muestran en la Figura 4. De nuevo, los puntos de

color claro nos indican que los paquetes recibidos con

mayor potencia en esos puntos no se corresponden

con el dispositivo emisor más cercano, o bien no se

ha recibido ningún paquete de este dispositivo. De

nuevo, los resultados obtenidos se repiten aquí: sola-

mente en un 68.75% de los puntos de prueba (11 de

16) se han recibido los datos correctos de los dispo-

sitivos más cercanos.

Como conclusiones de estos experimentos previos

podemos destacar las siguientes:

• Dificultad para obtener el área de cobertura de

un dispositivo BLE. En el alcance de un dispo-

sitivo influyen múltiples factores, como la pre-

sencia o ausencia de los diferentes materiales de

construcción. Estos factores varían de un edi-

ficio a otro, y, por norma general, no pueden

modificarse.

• Para aplicaciones en las que es necesario tener

una cobertura total, sin la existencia de las de-

nominadas zonas muertas (sin cobertura), es

necesario el desarrollo de topologías de red dife-

rentes, que eliminen las restricciones descritas.

En este contexto aparecen las redes en malla,

topología con la que cuentan otros estándares de

comunicación, y que es altamente recomendable

para este tipo de aplicaciones. Por ello, nos

centraremos ahora en ellas, describiendo su fun-

cionamiento y mejorando su funcionamiento con

nuestra propuesta.

III. Estado del arte

A pesar de que BLE es una tecnología muy re-

ciente, y de que aún no cuenta con una especificación

para una topología de red en malla en su estándar,

ya podemos encontrar diferentes proyectos en este

campo:

• BLEMesh [7] es una propuesta de topología de

red en malla para BLE que aprovecha la capaci-

dad de las transmisiones broadcast de las redes

inalámbricas. Para reducir el número de paque-

tes enviados por la red, BLEMesh utiliza un es-

quema de enrutamiento oportunista.

• El grupo de trabajo Bluetooth ha anunciado

oficialmente la formación del Bluetooth Smart

Mesh Working Group, que será el encargado de

crear la arquitectura para la estandarización de

la topología de red en malla de BLE [4]. Se es-

pera que la nueva especificación vea la luz a fi-

nales del año 2016 o a principios del 2017, pero

en estos momentos no hay más información so-

bre cómo se especificará esta topología en el es-

tándar.
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Fig. 1. Colocación de los dispositivos emisores e itinerario planteado.

Fig. 2. Resultados obtenidos en cada punto del itinerario dentro del área de la red de emisores BLE con la configuración 1.

Fig. 3. Resultados obtenidos en cada punto del itinerario dentro del área de la red de emisores BLE con la configuración 2.

Además, en el mundo empresarial también existe

interés para dotar de esta nueva funcionalidad a la

tecnología BLE, existiendo proyectos relacionados

con esta topología de red aplicada a BLE. Entre los

más importantes podemos destacar los proyectos de

Nordic y CSR:

• El proyecto de Nordic [8] fue creado en colabora-

ción con la NTNU (Norwegian University of Sci-

ence and Technology) como parte de una Tesis y

no forma parte del SDK oficial de Nordic Semi-

conductor. Se trata de un proyecto abierto, que

utiliza la transmisión de datos broadcast me-

diante mensajes de tipo advertisement. Los dis-

positivos utilizados pertenecen a la serie Nordic

nRF51 [9]. Estos dispositivos hacen uso de BLE

en su versión 4.0, lo que provoca la pérdida de
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Fig. 4. Resultados obtenidos en cada punto del itinerario dentro del área de la red de emisores BLE con la configuración 3.

paquetes en la malla, al impedir recibir mensajes

cuando se están retransmitiendo los ya recibidos.

• Otra empresa que ha apostado por el desarrollo

de una topología de red en malla para BLE

es CSR [10]. CSR ha desarrollado dispositivos

BLE con la versión 4.1, pertenecientes a la fa-

milia Bluetooth Smart CSR101x [11], así como

un protocolo propietario construido sobre BLE,

denominado CSRmesh. Este protoloco permite

crear una topología en malla mediante el envío

y recepción de mensajes de tipo advertisement,

al igual que otros proyectos, pero la principal

diferencia radica en el uso de dispositivos con la

versión 4.1 de Bluetooth, que permite enviar y

recibir paquetes de forma simultánea, disminu-

yendo en gran medida la pérdida de paquetes.

Esta nueva posibilidad dentro de BLE se adapta

perfectamente a nuestro propósito de administrar es-

pacios inteligentes, donde dispositivos como smart-

phones o smartbands, por ejemplo, pueden enviar

datos de manera continua (pulso, temperatura, etc.)

a un servidor.

IV. Funcionamiento de la red en malla BLE

Para crear nuestra malla BLE hemos seleccionado

los dispositivos de CSR. La razón principal de esta

decisión es la versión Bluetooth de estos dispositivos:

son los primeros en utilizar BLE 4.1 para este fin.

BLE cuenta en su capa de enlace con una serie de

estados: standby, advertising, scanning, initiating y

connection, los cuales se muestran en la Figura 5 [2].

Estos estados nos permiten crear dos tipos de re-

des BLE en la especificación 4.0: red en estrella,

con conexión maestro-esclavo, ver Figura 6A; y red

broadcast, mediante el envío de paquetes de tipo

advertisement , ver Figura 6B. Para conocer más

sobre los modos de funcionamiento de BLE puede

consultarse [1] y [2].

A pesar de que la versión de Bluetooth 4.1 nos per-

mite combinar los diferentes estados para utilizarlos

simultáneamente, no proporciona una topología de

red en malla propiamente dicha (ésta se espera que

Fig. 5. Máquina de estados de la capa de enlace de Bluetooth.

aparezca en la versión 4.3). Por ello, CSR propone

la siguiente configuración de malla:

• Los dispositivos de CSR envían paquetes de

datos de tipo advertisement. Estos mensajes es-

tán codificados y tienen un formato que no sigue

completamente el estándar.

• Utilizando la posibilidad que nos proporciona la

versión 4.1, combinan el estado advertising an-

terior con el estado scanning. De esta manera

pueden recibir paquetes de otros dispositivos en

cualquier momento. Si los paquetes recibidos

cumplen con las características de formato, son

reenviados de nuevo en broadcast, aumentando

de esta manera el alcance y la cobertura del dis-

positivo emisor.

• Además de los dos estados descritos anterior-

mente (advertising enviando los paquetes que ha

recibido en el estado scanning), estos dispositi-

vos funcionan en un tercer estado simultánea-

mente. Este nuevo estado es también de adver-
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A Conexión Master (M) - Slave (S) B Transmisión broadcast utilizando los modos Scan-
ning (S) y Advertising (A)

Fig. 6. Modos de transmisión de datos proporcionados por BLE en su versión 4.0

tising, pero en lugar de transmitir datos, rea-

liza su otra función: anunciarse para permitir a

otros dispositivos en estado initiating establecer

una conexión maestro-esclavo. Al ser un proto-

colo parcialmente cerrado, la manera que pro-

porciona CSR para introducir nuevos dispositi-

vos en la malla es utilizar una conexión directa

con uno de sus nodos, el cual funcionará como

puente entre el nuevo dispositivo y el resto de

la malla, enviando sus datos con el formato ade-

cuado.

De esta manera, la red en malla creada tiene un

protocolo de enrutamiento mediante inundación de

la red. Esto provoca que haya un alto número de

paquetes en la red en un momento dado. Para paliar

ligeramente esta situación, se utilizan las siguientes

medidas:

• Tiempo de Vida (TTL, Time To Live): im-

plementado en un byte del paquete que indica

el número máximo de reenvíos o saltos posi-

bles. Cada vez que un dispositivo recibe y reen-

vía un paquete, este número es decrementado,

desechando el paquete en caso de ser 0.

• Identificador del paquete: cada uno de los pa-

quetes enviados por un dispositivo cuenta con

un identificador, que será el mismo durante el

tiempo que el paquete siga en la red. Este iden-

tificador permite a los dispositivos descartar pa-

quetes que ya haya reenviado previamente, com-

probando únicamente este campo.

En nuestro caso, utilizamos una red de dispositivos

CSR1010 [11], el cual se muestra en la Figura 7. Es-

tos dispositivos cuentan con una antena omnidirec-

cional, que les permite transmitir datos en cualquier

dirección, a una distancia de entre 20 y 30 metros,

en función de los obstáculos existentes. Además,

cuentan con una versión modificada del protocolo

CSRMesh de CSR. Esta versión nos proporciona

nueva funcionalidad:

• Conocer el nodo emisor y destino de cada pa-

quete.

• Tener disponibles los últimos datos enviados

desde cada uno de los dispositivos. Estos datos

se almacenan en características BLE, de manera

que están disponibles para su lectura en el mo-

mento en que se produce la conexión con alguno

de los nodos.

• Aumentar el tamaño del campo disponible para

datos en cada paquete.

• Introducir nuevos dispositivos en la malla, ya

sea para enviar únicamente sus propios datos o

también para retansmitir los paquetes recibidos,

sin necesidad de utilizar un dispositivo como

puente.

Fig. 7. Dispositivos CSR1010 utilizados.

V. Experimentos

El objetivo final de nuestro trabajo es diseñar y

construir una red BLE en malla con dispositivos

reales para asegurar la cobertura total del espacio

a monitorizar y de bajo costo, para que pueda llegar

a ser una realidad. Esta red permitirá a los usua-

rios enviar los datos y comandos a un servidor BLE.

Además, los usuarios podrán recibir datos del servi-

dor, así como de los diferentes dispositivos equipa-

dos con sensores, en su smartphone, tablet o smart-
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watch. Sin embargo, es posible implementar esta

red de múltiples formas, por lo que nos centraremos

en conocer si la red seleccionada es la que mejor se

adapta a nuestro proyecto, permitiéndonos su imple-

mentación.

En primer lugar, se ha evaluado cómo funciona una

topología BLE en malla, para verificar que realmente

todos los paquetes enviados se reciben en su destino

y que esta topología de red no implica la creación de

nuevos problemas en las comunicaciones BLE. Con

este propósito, se ha desplegado una red de 10 dispo-

sitivos BLE en la primera planta (680m
2
) de nuestro

Instituto de Investigación [6]. En estos primeros des-

pliegues, el servidor BLE es el encargado de recibir

los paquetes de todos los usuarios. La Figura 8 mues-

tra la situación de los 10 dispositivos de la red en

malla.

Para verificar el correcto funcionamiento de la red

en malla desplegada se ha realizado un estudio con

3 usuarios. Estos usuarios se han movido de ma-

nera aleatoria entre los laboratorios, equipados con

un dispositivo BLE CSR1010 [11] que envía paque-

tes a la malla cada 0,5 segundos. Estos paquetes

han sido retransmitidos por los dispositivos de la

malla, hasta llegar al servidor BLE (conectado a la

red en malla utilizando un dispositivo BLE 4.1 como

puente), donde son procesados y almacenados. Los

resultados de esta prueba se recogen en la Tabla I.

TABLA I

Paquetes recibidos de 3 transmisores BLE en

movimiento a través de una red de 10 dispositivos en

malla.

Usuario
Paquetes
enviados

Paquetes
recibidos

Éxito Tx

1 338 338 100%
2 346 346 100%
3 349 349 100%

Total 1033 1033 100%

Tras los buenos resultados obtenidos, el siguiente

paso es reducir el número de dispositivos pero garan-

tizando la cobertura total, reduciendo de esta ma-

nera el coste final de la red. En la Figura 9 se mues-

tran los 4 dispositivos de la red en malla que se han

mantenido: D2, D5, D8 y D10.

En este nuevo escenario se ha reproducido el ex-

perimento anterior, con 3 usuarios moviéndose alea-

toriamente por los laboratorios mientras sus dispo-

sitivos envían paquetes a través de la malla, com-

probando si este número de dispositivos es suficiente

para cubrir el área deseada. La Tabla II muestra los

resultados obtenidos.

Finalmente, para evaluar cómo la ausencia de un

dispositivo afecta a la cobertura de nuestra red en

malla, se ha eliminado un dispositivo (D10) de la

misma. La red en malla obtenida, formada úni-

camente por 3 dispositivos BLE, se muestra en la

Figura 10.

TABLA II

Paquetes recibidos de 3 transmisores BLE en

movimiento a través de una red de 4 dispositivos en

malla.

Usuario
Paquetes
enviados

Paquetes
recibidos

Éxito Tx

1 366 363 99.18%
2 480 475 98.96%
3 468 466 99.57%

Total 1314 1304 99.24%

La Tabla III muestra los resultados obtenidos

al repetir el experimento anterior en la nueva red

en malla. Aquí se aprecia una reducción impor-

tante (alrededor del 22,5%) del número de paque-

tes recibidos, debido a la reducción de la cobertura.

Al eliminar el nodo D10, se producen zonas de som-

bra en partes del laboratorio denominado Lab3, por

lo que no hay señal BLE en toda la zona que de-

seamos cubrir. Estos resultados no son suficientes

para garantizar el éxito en las transmisiones, por lo

que a continuación se detallará y evaluará nuestra

propuesta con el fin de mejorarlos.

TABLA III

Paquetes recibidos de 3 transmisores BLE en

movimiento a través de una red de 3 dispositivos en

malla.

Usuario
Paquetes
enviados

Paquetes
recibidos

Éxito Tx

1 436 331 75.92%
2 440 337 76.59%
3 434 335 77.19%

Total 1310 1003 76.76

En la Figura 11 se recoge, a modo de resumen de

esta sección, el porcentaje de paquetes recibidos en

cada uno de los 3 escenarios descritos en ella:

1. Red BLE en malla formada por 10 dispositivos.

2. Red BLE en malla formada por 4 dispositivos.

3. Red BLE en malla formada por 3 dispositivos.

Como muestra la Figura 11, con la disposición uti-

lizada, el número mínimo de dispositivos necesario

para cubrir todo el área es 4. Por ello, a partir de

ahora trabajaremos con el escenario con 3 dispositi-

vos, en el que trataremos de mejorar los resultados

obtenidos sin incrementar el número de nodos.

VI. Nuestra propuesta

La solución más simple al problema planteado an-

teriormente podría ser incrementar el número de dis-

positivos estáticos de la malla (recordemos que en el

caso en que la malla estaba formada por 10 dispositi-

vos era posible recibir el 100% de los paquetes envia-

dos). Sin embargo, hemos optado por otra solución:

la colaboración de los usuarios.
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Fig. 8. Distribución de la red en malla de 10 dispositivos y servidor BLE.

Fig. 9. Distribución de la red en malla de 4 dispositivos y servidor BLE.

Fig. 10. Distribución de la red en malla de 3 dispositivos y servidor BLE.

Esta solución consiste en hacer que los disposi-

tivos de los usuarios no solo envíen paquetes a la

malla, sino que además actúen como los dispositi-

vos de la misma: escuchando el medio y reenviando

los mensajes recibidos con el formato adecuado. De

esta manera, nuestra red en malla estará formada

por dispositivos estáticos (nodos de la malla) y por

dispositivos móviles: dispositivos del usuario que re-

transmiten los mensajes recibidos, además de en-

viar sus propios datos. Este tipo de malla nos per-

mite aumentar el rango de cobertura de una ma-

nera dinámica, en función de la actividad y posi-

cionamiento de los usuarios.

Para comprobar el impacto de esta mejora se ha

repetido la última prueba, con la misma red BLE en

malla de 3 dispositivos, pero en este caso los dispo-

sitivos de los 3 usuarios han sido configurados para

reenviar los paquetes recibidos, además de enviar sus

propios datos. Los resultados obtenidos se muestran

en la Tabla IV.

TABLA IV

Paquetes recibidos de 3 dispositivos

receptores-transmisores en una red en malla BLE de

3 dispositivos.

Usuario
Paquetes
enviados

Paquetes
recibidos

Éxito Tx

1 412 408 99.01%
2 418 367 87.80%
3 402 381 94.78%

Total 1232 1156 93.83%

La Figura 12 refleja los resultados obtenidos para

los dos modos de trabajo con el mismo número de

dispositivos. Los resultados de la gráfica muestran:

• Modo individual: porcentaje de paquetes

recibidos de cada usuario en el servidor en fun-

ción de los paquetes enviados, en una red con 3
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Fig. 11. Comparativa de los paquetes recibidos en los 3 esce-
narios descritos: malla de 10, 4 y 3 dispositivos respecti-
vamente.

nodos en malla y 3 usuarios transmitiendo pa-

quetes.

• Modo colaborativo: porcentaje de paquetes

recibidos de cada usuario en el servidor en fun-

ción de los paquetes enviados, en una red con 3

nodos en malla y 3 usuarios transmitiendo sus

propios paquetes y retransmitiendo los paquetes

recibidos de la red (formando parte de la malla).

Como se muestra en la Figura 12, el servidor

recibe, de media, alrededor de un 17% más paque-

tes utilizando la misma red en malla (con el mismo

número de dispositivos y usuarios) utilizando nuestro

método colaborativo. Desglosado para cada uno de

los usuarios, este aumento supone un 23.09%, 11.01%

y 17.59% para los usuarios 1, 2 y 3 respectivamente.

Por lo tanto, proponemos el uso de una red en malla

que no esté formada únicamente por dispositivos es-

táticos, sino que incluya también los dispositivos de

los propios usuarios, lo que nos permitirá incremen-

tar el alcance y la cobertura de manera dinámica,

en función del movimiento y posicionamiento de los

usuarios.

Fig. 12. Comparativa de los paquetes recibidos en una red en
malla con 3 dispositivos estáticos y 3 usuarios.

VII. Conclusiones

La red BLE en malla aparece como una intere-

sante topología con un protocolo mejorado e ideal

para múltiples aplicaciones relacionadas con IoT. En

estas aplicaciones, los usuarios reciben en sus dispo-

sitivos (smartphones, smartwatches, etc.) diferente

tipo de información y envían información personal

sobre sus propios parámetros corporales.

En este artículo se ha estudiado y evaluado una

malla BLE, modificando el número de dispositivos

que la conforman. Tras este estudio inicial se ha des-

cubierto una carencia, y es que para asegurar una

cobertura total es necesario incrementar el número

de nodos de la malla, aumentando de esta forma el

coste de la propia red. Para mejorar esta situación

se ha propuesto un método de trabajo basado en el

trabajo colaborativo, introduciendo en la malla los

dispositivos de los usuarios. Tras probar con dispo-

sitivos reales esta propuesta se ha comprobado cómo

la colaboración del usuario podría mejorar significa-

tivamente las prestaciones de una red final instalada

en un espacio inteligente, sin incrementar el coste de

la misma.

Nuestro trabajo futuro se centrará en convertir

esta red en malla en una red heterogénea de bajo

coste que cuente con diferentes dispositivos BLE

(tanto con Bluetooth 4.0 como con Bluetooth 4.1),

así como con dispositivos de ZigBee, utilizado en

nuestro testbed ya instalado [12], o Wi-Fi, que ase-

gura cobertura total.
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— En este artículo se presenta un modelo de red 
inalámbrica y sin infraestructura: Trustedet. La idea es 
construir un modelo de red basado en la confianza. Para 
ello se define un protocolo que mediante el descubrimiento 
de vecinos y el intercambio y validación de claves permite 
establecer una red de confianza siguiendo un modelo de las 
relaciones humanas.  
Para el modelado y estudio de este tipo de redes se ha 
utilizado el simulador Castalia 3.2, una herramienta que 
funciona sobre OMET++ y que permite simular redes de 
sensores inalámbricas. 
Se ha validado el modelo a través de varias simulaciones, 
donde se obtienen el número de vecinos, considerando  
distintos parámetros,  tales como tipos de enlaces, modelos 
de colisión, BackOffType, Carrier Sensing. Además, se ha 
analizado en 1 clique el tiempo que tarda Trustedet en 
crear la red de confianza, y el máximo y promedio del 
número de vecinos descubiertos para distintos modelos de 
colisión, obteniendo en todos los casos resultados 
razonables. 

— redes basadas en la confianza, redes ad 
hoc, descubrimiento de vecinos, simulador Castalia, 
cifrado.  
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Evaluación del Rendimiento de la Difusión de
Mensajes Utilizando Parada Forzada en Redes

Oportunistas
Jorge Herrera-Tapia, Andrés Tomás, Enrique Hernández-Orallo, Pietro Manzoni, Carlos

Tavares Calafate, Juan Carlos Cano 1

Resumen—El rendimiento de las redes móviles opor-
tunistas depende en gran medida de la duración del
contacto. Si el contacto tiene una duración inferior a
los tiempos de transmisión requeridos, algunos men-
sajes no serán entregados y el esquema de difusión
general se verá seriamente afectado. En este trabajo
se propone un nuevo método de difusión, llamado pa-
rada forzada (Forced-Stop), basado en el control de la
movilidad del nodo para garantizar la transferencia de
mensajes completos. Utilizando el simulador ONE y
trazas de movilidad reales, comparamos nuestra pro-
puesta con la difusión epidémica clásica. Mostramos
que la parada forzada permite mejorar el rendimiento
de entrega de mensajes, aumentar la probabilidad de
entrega hasta un 30%, y reducir la latencia de entrega
hasta un 40%, con un impacto mínimo la utilización
del buffer y la retransmisión de mensajes. Estos resul-
tados pueden ser relevantes para el diseño de aplica-
ciones para redes oportunistas, en las que paradas de
corta duración pueden favorecer la correcta entrega
de datos.

I. Introducción

LAS redes inalámbricas oportunistas punto-a-
punto (también conocidas como redes ad-hoc)

[1,2] han sido estudiadas por algunos autores [3] co-
mo una subclase de la Redes Tolerantes a Retardo
(DTN) [4]. Este modelo es una alternativa a consi-
derar en entornos donde la infraestructura inalám-
brica se ha vuelto ineficaz debido a la saturación de
peticiones de conexión, o cuando no hay infraestruc-
tura de transmisión de datos disponible. Vahdat et
al. [5] se refiere a este tipo de redes como redes par-
cialmente conectadas (debido a la intermitencia de
los contactos) y realiza un profundo análisis sobre el
encaminamiento de mensajes en este tipo de redes.

Los protocolos de encaminamiento para entornos
de comunicación oportunística deben ser capaces de
almacenar, transportar y reenviar la información en-
tre dispositivos móviles. Podemos encontrar una am-
plia caracterización de estos protocolos en diferentes
trabajos de investigación [6–8]. El protocolo epidé-
mico [5] pertenece a esta familia de protocolos y su
funcionamiento está basado en la difusión indiscri-
minada de los mensajes.

En el modelo epidémico, el tiempo de contacto en-
tre los nodos es un factor clave en la difusión de men-
sajes. Si el tiempo de contacto es demasiado corto,
no habrá tiempo suficiente para recuperar todos los
mensajes pendientes. Sin embargo, si el tiempo de

1Departamento de Sistemas Informáticos y Compu-
tación, Universidad Politècnica de València, e-mail:
jorherta@doctor.upv.es, antodo@upv.es, {pmanzoni,
ehernandez, calafate, jucano}@disca.upv.es

contacto entre los nodos es lo suficientemente gran-
de, el mensaje será transferido de un nodo a otro,
contribuyendo al éxito de la difusión de información
entre la mayoría de los nodos en la red.

Con el objetivo de evaluar el rendimiento de los
protocolos para la propagación de mensajes en re-
des oportunistas, utilizamos el simulador de redes
inalámbricas ONE (Opportunistic Network Environ-
ment) [9]. Este simulador fue diseñado y construido
específicamente para evaluar protocolos y aplicacio-
nes DTN; el cual se centra en la capa de red, y no
tiene en cuenta las capas inferiores, tales como acceso
al medio o física. En nuestro análisis hemos utilizado
una traza de movimientos realista obtenida durante
quince días mediante los teléfonos inteligentes de los
alumnos de la Universidad Nacional Chengchi (NC-
CU) [10]. Los patrones de generación de mensajes
(frecuencia y tamaño) están basados en estadísticas
proporcionadas por las aplicaciones de redes sociales
[11].

El contenido de este artículo es el siguiente: pri-
mero se presenta en la sección II una visión general
de los artículos que abordan las redes oportunistas
y difusión de mensajes. La descripción de nuestra
propuesta de difusión, experimentos y datos de eva-
luación se presentan en las secciones III y IV, respec-
tivamente. Por último, en la Sección V, se presentan
nuestras conclusiones y posibles ampliaciones de este
trabajo.

II. Trabajos Relacionados

En las redes ad-hoc oportunistas es muy común
que los contactos entre pares de dispositivos móvi-
les sean intermitentes y de corta duración. Este mo-
delo es aplicable a entornos en los que no hay una
topología definida o infraestructura inalámbrica pa-
ra la transmisión de datos. Hay varios trabajos de
investigación sobre diseminación de mensajes en re-
des oportunistas sociales. Los autores de [12] exami-
nan un sistema cooperativo de difusión, en base a
la utilidad de los datos, que se define en función de
las relaciones sociales entre los usuarios. Los autores
analizaron y validaron el rendimiento de este sistema
a través de un modelo matemático, caracterizando el
proceso de difusión de mensajes. Además, analizaron
el comportamiento del sistema con respecto a pará-
metros clave tales como la definición de la función
de utilidad de datos, la carga inicial de datos en los
nodos y el número de usuarios en el sistema.

En [13] se propone un modelo analítico para estu-
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diar la difusión epidémica en redes sociales móviles.
Este modelo está basado en reglas relativas al com-
portamiento del usuario, especialmente cuando sus
intereses cambian según el tipo de información, pu-
diendo tener un impacto considerable en el proceso
de difusión. A continuación, el modelo se desarrolla a
través de ecuaciones diferenciales ordinarias, tenien-
do en cuenta que la información sólo puede ser envia-
da desde un nodo a otro cuando se encuentran y es-
tán socialmente conectados. Los autores demuestran
la exactitud de este modelo se demuestra mediante
numerosas simulaciones.

A diferencia de las propuestas antes mencionadas,
otros autores analizan la difusión de mensajes desde
la perspectiva del tiempo de contacto mediante dife-
rentes modelos matemáticos. Los autores de [14, 15]
presentan un estudio analítico que describe el funcio-
namiento del protocolo epidémico, con el argumento
de que las redes móviles conectadas de manera in-
termitente pueden ser modeladas como cadenas de
Markov. Proponen nuevos modelos para la propa-
gación epidémica calculando la probabilidad de dis-
tribución a partir de los parámetros típicos de las
redes oportunistas, tales como tamaño del mensaje,
retardo máximo tolerado y duración de los enlaces.
Estos trabajos muestran que, dados un retardo má-
ximo y una determinada movilidad, la probabilidad
de entrega de los mensajes esta determinado por el
tamaño de los mensajes.

Finalmente, hay otras propuestas como [16–19],
que evalúan la difusión epidémica de un mensaje cen-
trándose en la movilidad de los nodos. En estos tra-
bajos, los autores estudian la relación entre factores
tales como la velocidad, modelo de movilidad y la
densidad de nodos.

Los estudios antes mencionados analizan el rendi-
miento del protocolo epidémico. Sin embargo, estos
trabajos no consideran la relación entre el tiempo de
duración de contacto y el tamaño del mensaje. En
el presente artículo nos centramos en este aspecto
evaluando el impacto de las paradas, tiempo de per-
manencia y tamaño de buffer sobre el rendimiento de
la difusión de mensajes.

III. Análisis e Implementación de la
Difusión de Mensajes

En esta sección se detalla el enfoque propuesto pa-
ra la difusión de los mensajes en redes oportunistas
y se describe las modificaciones necesarias para su
implementación en el simulador ONE.

A. Esquema de difusión de mensajes

El fundamento de la mensajería basada en contac-
tos es establecer una comunicación de corto alcan-
ce directamente entre dispositivos móviles y almace-
nar los mensajes en estos dispositivos con el fin de
lograr su amplia difusión, los mensajes no son en-
viados o almacenados a través de una estructura de
servidores. La distribución de mensajes se basa en
la difusión epidémica, un concepto similar a la pro-
pagación de enfermedades infecciosas. Básicamente,

Código modificado
PARADA FORZADA

Fig. 1: Modificaciones realizadas al simulador ONE.
(La figura está basada en la original de [9]).

cuando un nodo infectado (es decir, un nodo que tie-
ne un mensaje) contacta otro nodo, este es infectado
mediante la transmisión del mensaje. El encamina-
miento epidémico obtiene un mínimo retardo en la
entrega de mensajes a expensas de una mayor uti-
lización de almacenamiento local e incremento del
número de transmisiones.

El escenario de difusión funciona de la siguiente
manera: los diferentes dispositivos móviles tienen ins-
talada una aplicación de mensajería que notifica y
muestra al usuario mensajes de los grupos suscritos.
La aplicación debe ser cooperativa, es decir, debe al-
macenar los mensajes recibidos y difundirlos a otros
nodos cercanos. Cada nodo tiene una memoria in-
termedia limitada (conocida también como buffer)
para almacenar los mensajes recibidos de los otros
nodos. Cuando dos nodos establecen una conexión
intercambian los mensajes almacenados en sus me-
morias intermedias y comprueban si alguno de los
nuevos mensajes es adecuado para el usuario.

El comportamiento de la aplicación cuando los no-
dos entran contacto entre sí puede tener dos enfoques
distintos:

Los dispositivos continúan en movimiento. En
este caso, la transmisión del mensaje depende
de la duración del contacto. Si la duración de
contacto es menor que el tiempo de transmisión
del mensaje, la transmisión falla. Por lo tanto,
debemos asumir que algunos contactos no com-
pletarán la transmisión del mensaje.
Los dispositivos dejan de moverse cuando nece-
sitan intercambiar información. En este caso, los
propietarios de los dispositivos móviles contro-
lan este intercambio al detener y esperarse hasta
que se complete la transmisión del mensaje. Esta
modificación del protocolo epidémico garantiza
la entrega del mensaje y la denominamos parada
forzada (Forced-Stop).

B. Modificaciones al Simulador ONE

El simulador ONE está diseñado específicamente
para evaluar las prestaciones de los protocolos de di-
fusión basada en contactos. Entre sus principales ca-
racterísticas están seis principales protocolos de en-
caminamiento DTN y algunas de sus variantes: Epi-
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démico, Spray and Wait, Prophet, First Contact, Di-
rect Delivery, y Maxprop. También proporciona al-
gunos modelos de movilidad relevantes, tales como
Random Walk, Random Way Point, Lineal, y de Ma-
lla. Además, permite el uso de trazas de movimiento
externas obtenidas en condiciones reales.

La figura 1 muestra los módulos de ONE mo-
dificados para implementar el protocolo epidémico
con parada forzada. Las modificaciones principales
están en las clases Java ActiveRouter, DTNHost y
Connection. La velocidad de los nodes se configura
a 0m/s mientras tienen alguna transmisión activa.
En cuanto finaliza la trasmisión se reanuda el movi-
miento con misma trayectoria y velocidad.

El generador de un mensajes en la versión original
de ONE (clase MessageEventGenerator) inyecta un
nuevo mensaje usando un intervalo de tiempo alea-
torio. Este tiempo aleatorio se distribuye de manera
uniforme a partir de un rango configurado en los pa-
rámetros de simulación. Con el fin de conseguir una
simulación más cercana al comportamiento real, he-
mos modificado este módulo para generar mensajes
utilizando un modelo de Poisson, con una distribu-
ción aleatoria exponencial.

Por último, aunque el simulador ONE genera una
gran variedad de informes, no existía un mecanismo
para obtener la ocupación de la memoria intermedia
(buffer). Hemos añadido una nueva clase de informe
que emite la ocupación media y máxima del buffer
de todos los nodos para cada paso de la simulación.
También calcula la ocupación máxima de memoria
intermedia durante toda la simulación.

IV. Evaluación de Prestaciones

El objetivo de esta sección es evaluar la difusión
mediante la probabilidad y el retardo de entrega de
los mensajes variando los métodos de difusión, tama-
ño del buffer, tamaño de los mensajes y tiempo de
vida (TTL).

A. Descripción de los experimentos

Los experimentos se realizaron con el simulador
ONE con las modificaciones descritas en la sección
III-B, usando trazas reales pertenecientes a un expe-
rimento en el campus de la Universidad NCCU [10].
Las trazas fueron tomadas usando una aplicación An-
droid, instalada en los teléfonos inteligentes de los es-
tudiantes de Universidad Nacional de Chengchi. Par-
ticiparon un total de 115 estudiantes en el experimen-
to. Los datos pertenecientes al uso de GPS, aplica-
ciones, conexiones WiFi y Bluetooth fueron grabadas
por un periodo de dos semanas, con una resolución
de un segundo, y la información de posicionamien-
to está expresada en metros. La Figura 2 muestra
una imagen del simulador ONE ejecutándose con la
respectiva información geográfica.

Un aspecto importante de estos experimentos es
la generación de carga de trabajo. El patrón de ge-
neración de mensajes elegido está relacionado con
aplicaciones de redes sociales tipo WhatsApp o Fa-
cebook. Consideramos una aplicación de mensajería

Fig. 2: Simulador ONE ejecutándose con las trazas
NCCU.

TABLA I: Principales parámetros de simulación.

Parámetro Valores
Tamaño del buffer 50 MB, 100 MB, 200 MB, 1 GB

Enrutamiento epidémico, parada forzada
Tiempo máximo (TTL) 12 , 24 horas

multimedia típica donde cada usuario genera men-
sajes de diferentes tamaños y los mensajes cortos
son mucho más comunes que los grandes. Definimos
tres tamaños para los mensajes: un mensaje de texto
corto (1 kB) cada hora, una imagen o fotografía (1
MB) cada 18 horas, y un vídeo de corta duración (10
MB) cada 96 horas. Estas frecuencias están basadas
en [11], mientras que los tamaños son aproximacio-
nes del contenido típico producido por los teléfonos
móviles actuales. Con el fin de obtener un modelo
realista del comportamiento del usuario, el intervalo
entre los mensajes se genera utilizando una función
de Poisson independientemente para cada usuario y
tipo de mensaje. Hay que tener en cuenta que esta
carga de trabajo no es la misma utilizada en [10], por
lo que los resultados presentados aquí pueden diferir
de los originales.

El rango (r) de comunicación se estableció en 7.5
m con un ancho de banda de Bw = 2.1Mb/s y una
resolución de simulación de Ts = 0.1s. Estos valores
fueron seleccionados en base a las especificaciones de
Bluetooth 2.0, Class 2. Aunque el máximo rango de
cobertura de Bluetooth es de 10 m, hemos asumimos
una cierta interferencia y por lo tanto reducimos el
rango de transmisión. Finalmente, el tiempo de vida
de los mensajes (TTL Time To Live) fue configurado
a 12 y 24 horas y el tamaño del buffer entre 50 MB y
1 GB. Los parámetros de las diferentes simulaciones
están resumidos en la Tabla I.
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Fig. 3: Probabilidad de entrega por hora.
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Fig. 4: Probabilidad de entrega y latencia en función del tamaño del buffer (eje x en escala logarítmica)

B. Evaluación

En esta sección se estudia el rendimiento de la di-
fusión principalmente mediante dos medidas: el ratio
de éxito en la entrega de mensajes, que es el número
de mensajes que llegan a su destino divido el núme-
ro total de mensajes generados, y la latencia, que es
el tiempo medio que tarda un mensaje en alcanzar
su destino desde su creación. También son analiza-
dos otros factores importantes como la cantidad de
almacenamiento usado y la cantidad de información
reenviada.

Aunque hay varios protocolos alternativos para la
difusión de mensajes aparte del epidémico (como por
ejemplo PRoPHET, Spray and Wait, etc.) compara-
mos el método propuesto solamente contra el enruta-

miento epidémico, porque esta demostrado que este
protocolo obtiene la mínima latencia y el mayor ra-
tio de éxito en la entrega de mensajes. Usando las
mismas trazas y simulador, los autores de [10] tam-
bién evaluaron los protocolos PRoPHET y Spray and
Wait, demostrando que la difusión epidémica ofrece
los mejores resultados, a cambio de un mayor consu-
mo de recursos en la red.

La figura 3 muestra el porcentaje de entrega de
mensajes en intervalos de 1 hora durante las simula-
ciones. Este ratio fue obtenido calculando el número
de mensajes generados en una determinada hora h:
msjs[h], y el número de esos mensajes que llegaron
a su destino msjr[h], por lo tanto el ratio de entre-
ga por hora es msjr[h]/msjs[h]. Por limitaciones de
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Fig. 5: Sobrecarga de los protocolos en función del tamaño del buffer (eje x en escala logarítmica).

espacio, solamente incluimos dos gráficos representa-
tivos de los valores extremos, uno para el buffer de
tamaño más pequeño (50 MB) con un TTL de 12
horas y otro para el tamaño más grande (1 GB) con
un TTL de 24 horas.

En estas gráficas se observa que el ratio de éxito
de entrega está relacionado con las actividades de los
usuarios; así, ejemplo durante la noche la movilidad
es reducida y consecuentemente la probabilidad de
entrega también se reduce. En las horas del día, la
movilidad se recupera y la probabilidad de entrega
sube a los niveles anteriores. Cuando incrementamos
el tamaño del buffer y el TTL a 24 horas, los re-
sultados son diferentes y las actividades diarias no
son evidentes. Pero podemos diferenciar claramente
las actividades semanales, por ejemplo los días 3–4
y 10–11 son fines de semana donde la difusión de
mensajes se reduce notablemente.

La figura 4a muestra la probabilidad media de en-
trega de los mensajes en función del tamaño de buffer
para las cuatro combinaciones de TTLs y esquemas
de difusión simulados. En este gráfico se observa cla-
ramente que a mayor buffer o TTL, más mensajes
son almacenados en cada nodo mejorando la proba-
bilidad de entrega. El método con parada forzada
mejora la probabilidad de entrega en aproximada-
mente en un 30% con respecto del protocolo epidé-
mico e incluso más con un TTL de 24 horas. Un
aspecto interesante es que el tamaño del buffer no es
determinante después de cierto valor suficientemente
grande como para almacenar casi todos los mensajes
generados.

Con respecto a la latencia, la figura 4b muestra el
tiempo promedio de entrega de los mensajes en base
al tamaño del buffer para los métodos de disemina-
ción y TTLs. En general, la técnica de parada forzada
se reduce el tiempo de latencia en comparación con
el protocolo epidémico, disminuyendo alrededor de

20 % o 30% para TTLs de 12 y 24 horas. El impac-
to del tamaño del buffer aumenta al utilizar parada
forzada y un TTL de 24 horas haciendo que muchos
más mensajes estén circulando por la red. Al aumen-
tar el TTL se incrementa la probabilidad de entrega
pero también aumenta la latencia, debido a que la
capacidad de entrega de mensajes está limitada por
la movilidad de los nodos.

Para determinar la sobrecarga de los protocolos
medimos el máximo de la ocupación media del buffer
para cada nodo. La figura 5a muestra este máximo
para los diferentes valores de TTL y métodos de di-
seminación utilizados. Como la ocupación del buffer
es mayor con parada forzada porque más mensajes
permanecen vivos en la red, haciendo que la proba-
bilidad de entrega sea mayor.

Otra métrica relacionada con la sobrecarga intro-
ducida por el protocolo es la cantidad de informa-
ción transmitida por cada nodo. Al igual que en el
análisis anterior, los resultados en la figura 5b están
agrupados por protocolo y TTL. Este valor se ha ob-
tenido dividiendo la suma de la longitud de todas
las transmisiones entre el número de nodos y días de
simulación. Al aumentar el TTL y el tamaño del buf-
fer la cantidad de mensajes retransmitidos aumenta
considerablemente, pero para el tamaño más grande
de buffer baja a los valores iniciales. Este efecto es
debido a que los mensajes se retransmiten solamen-
te si no están en el buffer de destino. Si el buffer es
pequeño, no hay muchos mensajes vivos en la red
y no hay muchas retransmisiones. Y si el buffer es
suficientemente grande los nodos conservan casi to-
dos los mensajes anteriores por lo que no hace falta
transmitirlos otra vez.

V. Conclusiones y trabajo futuro

En este trabajo presentamos una variación de la
difusión epidémica, llamado parada forzada (Forced-
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Stop), basada en el control de la movilidad de los
nodos para lograr la transferencia completa de men-
sajes en redes oportunistas. Utilizando el simulador
ONE y un modelo de movimiento basado en trazas
reales, comparamos nuestra propuesta con la difusión
epidémica clásica.

Las simulaciones muestran que la estrategia pro-
puesta mejora el rendimiento de todo el proceso de
difusión, aumentando la probabilidad y reduciendo
los tiempos de entrega a expensas de una mayor ocu-
pación del buffer y retransmisión de datos. Sin em-
bargo, esta retransmisión se reduce con un buffer su-
ficientemente grande como para almacenar muchos
de los mensajes activos en la red. Como posibles
continuaciones de este trabajo sería interesante in-
vestigar en profundidad diferentes estrategias para
gestionar el buffer, y comprobar cuanto tiempo es
necesario detener el movimiento para obtener mejo-
ras significativas en la difusión.

Estos resultados pueden ser una indicación rele-
vante para los diseñadores de aplicaciones de red
oportunistas que podrían integrar en sus productos
notificaciones al usuario sobre la necesidad de esperar
a finalizar las transmisiones con el fin de aumentar la
entrega de datos en general. Además, dada la capa-
cidad del hardware actual, es factible dimensionar el
buffer de almacenamiento local para evitar retrans-
misiones y reducir el consumo de ancho de banda y
energía.
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Arquitectura para integrar los veh́ıculos
eléctricos en las Smart Cities del futuro
V. Torres-Sanz, Julio A. Sangüesa, Piedad Garrido, Francisco J. Martinez1

Resumen— El continuo desarrollo de las tecnoloǵıas
de información y de la comunicación está facilitando
que cada vez estemos más conectados. Estos avances,
junto con el desarrollo de otras disciplinas como la
Inteligencia Artificial permiten que nos dirijamos más
rápidamente hacia las ciudades del futuro, las Smart
Cities.

Las disciplinas en las que más se está investigando
dentro de las ciudades inteligentes son los Sistemas
de Transporte y las Redes Vehiculares. Sin embar-
go, uno de los actores comúnmente olvidados y que
tendrá un papel importante en los próximos años es el
veh́ıculo eléctrico. En este art́ıculo, proponemos una
arquitectura que, mediante la utilización de la comu-
nicación entre veh́ıculos (V2V) y la infraestructura
(V2I), facilitará la integración del veh́ıculo eléctrico
en las Smart Cities, añadiendo funcionalidades que
beneficiarán tanto a usuarios como a empresas.

Palabras clave— Veh́ıculo eléctrico, redes vehicula-
res, V2V, V2I, recarga de veh́ıculos eléctricos, Smart
Cities.

I. Introducción

MÁS de la mitad de la población mundial vive
en áreas urbanas, y el movimiento de perso-

nas hacia estas areas se espera que continúe durante
las próximas dos décadas [1]. En España, en el año
2009, un 77,2% de la población viv́ıa en ciudades y
en el año 2050 se espera que este porcentaje ronde el
86,5% [2]. Esta acumulación de personas en áreas
metropolitanas indica que nos encaminamos hacia
mega-ciudades, en las cuales se van a generar nue-
vos problemas, como el aumento del tráfico, aglome-
raciones y un mayor desarrollo de infraestructuras.
Por otro lado, el desarrollo tecnológico y el aumento
de dispositivos que se conectan a Internet, unido al
desarrollo de la Inteligencia Artificial (IA), está ace-
lerando la llegada de las Smart Cities o ciudades in-
teligentes [3].

Las Smart Cities buscan mejorar la calidad de vi-
da, el desarrollo económico, la eficiencia, la sosteni-
bilidad y la operatividad, tanto de instituciones y
empresas como de sus habitantes, mediante el uso,
coordinacion e integración de manera inteligente de
las tecnoloǵıas de la información y los sistemas de
comunicación. Giffinger y Pichler-Milanović [4] des-
criben las caracteŕısticas que deben poseer las Smart
cities y las agrupan en 6 criterios:

Economı́a: esṕıritu innovador, imagen
económica y marcas comerciales, producti-
vidad, flexibilidad, capacidad para transformar.
Movilidad: Conducción autónoma, Sistemas
Inteligentes de Transporte (ITS), transporte sos-
tenible, innovador y seguro.

1Dpto. de Informática e Ingenieŕıa de Computadores, Uni-
versidad de Zaragoza, e-mail: vtorres, jsanguesa, piedad,
f.martinez@unizar.es

Medioambiente: sostenibilidad de los recursos
naturales, reducción de la contaminación y tu-
rismo ecológico.
Habitantes: cualificación, formación continua,
flexibilidad, conciliación familiar, creatividad y
mente abierta.
Forma de vida: viviendas inteligentes, mayor
calidad de vida y mejores condiciones de salud.
Administración: participación en la toma de
decisiones, gobierno transparente, Gobierno 3.0.

Uno de los aspectos clave en las Smart Cities son la
movilidad y los Sistemas Inteligentes de Transporte
[5], que van a permitir mejorar varios aspectos, sobre
todo a nivel de seguridad vial y confort de los pasa-
jeros [6–8]. Sin embargo, su aplicación se está rea-
lizando a un ritmo más lento del deseado, debido a
diferentes factores como la situación económica ac-
tual y el alto coste de algunos dispositivos.

Los Sistemas Inteligentes de Transporte pretenden
mejorar la operación y seguridad del transporte te-
rrestre mediante el uso de soluciones tecnológicas ba-
sadas en la informática y las telecomunicaciones. En
2010, la Directiva 2010/40/UE definió estos sistemas
como aplicaciones avanzadas que, sin incluir la inte-
ligencia como tal, proporcionan nuevas aplicaciones
y servicios para la gestión del transporte.

Las redes vehiculares o redes inalámbricas de co-
municación entre veh́ıculos (VANET, Vehicular Ad-
hoc NETworks) [9] están siendo utilizadas en la ac-
tualidad como una tecnoloǵıa prometedora para me-
jorar la seguridad en las carreteras. Su objetivo prio-
ritario es la formación de redes de comunicación entre
veh́ıculos (comunicación V2V) [10], aśı como entre
los veh́ıculos y la infraestructura de soporte (comu-
nicación V2I) [11]. Existen multitud de aplicaciones
para este tipo de redes, entre las que destacamos:

Mejora de la ruta a seguir en un desplazamiento.
Control de la congestión del tráfico.
Mejora de la seguridad vial.
Alerta de Colisión en Cruces.
Aviso a los Veh́ıculos de Emergencia.

Los Sistemas Inteligentes de Transporte y las redes
vehiculares son un campo en el cual se están reali-
zando un gran número de investigaciones orientadas,
por ejemplo, a conocer la densidad del trafico [13]
o mejorar la seguridad vial. Sin embargo, estos tra-
bajos en su mayoŕıa no suelen tener en cuenta a los
veh́ıculos eléctricos y sus caracteŕısticas especiales,
aśı como las nuevas oportunidades que éstos ofrecen.

Para una correcta implantación del veh́ıculo
eléctrico se deben contemplar sus singularidades, so-
bre todo a la hora de desplegar los futuros ITS. El uso
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Fig. 1. Previsión de ventas de veh́ıculos eléctricos [12].

de las comunicaciones vehiculares permitirá mejorar
no solo la seguridad vial o la gestión del tráfico a nivel
global, sino que además podrá ayudar en el proceso
de recarga de las bateŕıas de los veh́ıculos eléctricos
(reduciendo el tiempo de conexión a la red y el coste
asociado a las recargas). Además, permitirá facilitar
a las empresas el proceso de generación de electrici-
dad para satisfacer la gran demanda eléctrica que se
producirá una vez implantado totalmente este tipo
de veh́ıculos.

Las ventas de veh́ıculos eléctricos están aumentan-
do considerablemente, haciéndolo de manera expo-
nencial en todo el mundo. A la cabeza del sector en-
contramos páıses como Hong Kong, China, Estados
Unidos, Holanda o Noruega. En este último páıs, 1
de cada 5 veh́ıculos que se vendió en el año 2015 fue
eléctrico. Esta tendencia se espera que continúe los
próximos años. La Figura 1 muestra la evolución de
las ventas de este tipo de veh́ıculos a nivel mundial y
la proyección esperada para los próximos años según
la International Energy Agency [12], que prevé en
torno a 8 millones de veh́ıculos eléctricos en 2026.

Por todo esto, en este art́ıculo se propone una ar-
quitectura de comunicación que, sin despreciar los
veh́ıculos propulsados por combustibles fósiles, per-
mita una mejor integración de los veh́ıculos eléctricos
en las Smart Cities del futuro mediante el uso de las
redes vehiculares. El art́ıculo está organizado de la
siguiente manera: en la Sección II se presenta la ar-
quitectura y sus componentes, tanto desde el punto
de vista del veh́ıculo (Sección II-A), como la infra-
estructura necesaria para el procesado de los datos
(Sección II-B). En la Sección III se muestra el funcio-
namiento de la arquitectura junto con su protocolo
de comunicación. La Sección IV incluye las funcio-
nalidades de la arquitectura y sus beneficios, tanto
desde el punto de vista de los usuarios como de las
empresas. En la Sección V se comenta el entorno de
simulación implementado, aśı como los modelos ma-
temáticos utilizados. En la Sección VI se presentan
los resultados obtenidos en las simulaciones. Por últi-
mo, en la Sección VII se exponen las conclusiones
más importantes.

II. Arquitectura propuesta

La arquitectura propuesta queda reflejada en la
Figura 2. Como se observa, consideramos dos par-
tes bien diferenciadas: la primera, denominada On-
Board-Unit (OBU), hace referencia a los dispositivos
instalados en cada veh́ıculo que captan la informa-
ción relevante, y por otro lado, la Unidad de Control
(UC), que contiene los componentes necesarios para
la recepción y tratamiento de dicha información.

Un aspecto que puede llamar la atención respecto
a la visión tradicional de las redes vehiculares es la
ausencia de RSUs (Road-Side Units). Esto es debido
a que la implantación de este tipo de infraestructura
supone una importante inversión económica y requie-
re un tiempo de despliegue relativamente mayor. Por
ello, nuestra propuesta se basa en el uso de Internet
móvil, un sistema ya implantado.

Estas tecnoloǵıas están muy extendidas en la ac-
tualidad. De hecho, según el Ministerio de Indus-
tria, Enerǵıa y Turismo, España dispone de cober-
tura con tecnoloǵıa UMTS que alcanza la totalidad
de la peńınsula [14].

A. Unidad de a bordo (OBU)

El sistema requiere la instalación de una OBU en
cada veh́ıculo, que permita recopilar un conjunto de
datos y realizar el proceso de comunicación. Los com-
ponentes de este sistema son los siguientes:

GNSS (Global Navigation Satellite Sys-

tem), que es utilizado para obtener las coorde-
nadas del veh́ıculo. Este dato es necesario para
estimar cuándo llegará el veh́ıculo a su destino,
y con qué nivel de bateŕıa.
Dispositivo OBD-II, que se utiliza para obte-
ner información interna del veh́ıculo, como por
ejemplo el modelo de veh́ıculo, el nivel de ba-
teŕıa, código de aveŕıa, etc.
Dispositivo de comunicación, necesario para
poder enviar los datos a la UC mediante el el uso
de tecnoloǵıas UMTS/HSDPA. En caso de no
disponer de cobertura, los mensajes se enviarán
utilizando el estándar 802.11p o WAVE (Wire-
less Access in Vehicular Environments), para en-
viar la información a otros veh́ıculos. Cuando
alguno de estos veh́ıculos disponga de conexión
a Internet, éste enviará la información a la UC.

B. Unidad de Control (UC)

Los datos enviados por los veh́ıculos son recogi-
dos, administrados y procesados por la Unidad de
Control, que está compuesta por los siguientes com-
ponentes:

Servidor, que es el encargado de obtener, ana-
lizar y procesar los mensajes de los veh́ıculos.
Módulo DataWarehousing (DW). Para po-
der administrar toda la cantidad de datos que
se generará, se hace necesario la utilización de
sistemas distintos a las Bases de Datos Relacio-
nales. Será necesario cambiar el sistema tradi-
cional On-Line Transaction Processing (OLTP)
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Fig. 2. Arquitectura propuesta.

Fig. 3. Diagrama de flujo del protocolo.

por un sistema basado en DW.

III. Funcionamiento y protocolo

Para el correcto funcionamiento de la aplicación se
ha diseñado un protocolo de comunicación. La Figu-
ra 3 muestra el protocolo y su funcionamiento. En
concreto, el funcionamiento del sistema seŕıa el si-
guiente:

1. Definir destino: una vez que el usuario ha in-
troducido el destino, éste se env́ıa a la UC, junto
con un conjunto de datos, como el nivel de ba-
teŕıa, modelo, ocupantes y las coordenadas re-

lativas a la posición actual. Los datos serán en-
viados mediante comunicación V2I o, en caso de
no disponer de cobertura, mediante la comunica-
ción V2V. La UC obtendrá los datos y estimará
la hora de llegada a su destino, el nivel de ba-
teŕıa, y realizará las notificaciones pertinentes.

2. Reserva de punto de recarga: en caso de ser
requerido, un punto de recarga podrá ser reser-
vado para el veh́ıculo cuando llegue a su destino.

3. Asistencia en carretera: en caso de aveŕıa, el
usuario podrá lanzar un aviso a la UC. En este
caso, se enviará el código de error de la aveŕıa,
y la UC enviará el dato al servicio de asistencia
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más cercano al usuario.
4. Asistencia en accidente: en caso de produ-

cirse un accidente, éste es detectado mediante un
conjunto de sensores, enviando la gravedad del
accidente y el número de ocupantes del veh́ıculo.

5. Localización del veh́ıculo: en caso de robo,
una vez notificado a la UC, el veh́ıculo comen-
zará a notificar periódicamente las coordenadas
en las que se encuentra.

IV. Aplicaciones

El objetivo de esta arquitectura es facilitar la in-
tegración del veh́ıculo eléctrico en las Smart Cities
del futuro, y por lo tanto se basa en la utilización de
este tipo de veh́ıculo como actor principal. En esta
sección, presentamos las diferentes aplicaciones que
la arquitectura ofrece en una ciudad conectada e in-
teligente, basada en el Internet de las cosas.

Para entender mejor los beneficios que supone el
uso de la arquitectura, vamos a suponer por ejemplo,
un gran centro comercial, donde además de las plazas
de aparcamiento para veh́ıculos tradicionales, exis-
te una zona delimitada para los veh́ıculos eléctricos.
Desde el punto de vista de los usuarios supondrá los
siguientes beneficios:

Reserva de puntos de recarga. Dado que
será posible conocer el momento en el que el
usuario va a llegar al centro comercial, se podŕıa
reservar un punto de recarga para su uso.
Descuentos en el precio de la electricidad.
Al avisar con antelación, y disponer de informa-
ción sobre el nivel de bateŕıa de cada veh́ıculo,
las empresas eléctricas pueden conocer en cada
momento cuándo y cuánta enerǵıa van a tener
que producir, lo que puede suponer un descuen-
to en el precio de la electricidad.
Reducción del coste. Dado que el sistema
puede saber la necesidad de puntos de recarga, y
el tiempo que un veh́ıculo va a estar conectado,
se puede planificar la recarga para realizarla en
el momento en que la electricidad es más barata.
Asistencia en carretera. Debido a que la
OBU tiene acceso al OBD-II, en caso de aveŕıa,
obtendrá el código interno del fallo, y enviará
la información a la UC junto a la posición del
veh́ıculo. De esta manera el servicio de asistencia
en carretera será más rápido, eficiente y perso-
nalizado, pudiendo acelerar la reparación.
Asistencia en caso de accidente: con la ayu-
da de sensores del veh́ıculo la OBU obtendrá
tanto los parámetros que permitirán la estima-
ción de la gravedad de accidente como de la po-
sición del veh́ıculo. De esta forma los servicios
médicos podrán conocer de antemano a lo que
se enfrentan e ir mejor preparados para asistir
a los heridos. Asistir a un herido en la primera
hora del accidente (hora de oro), en la cual se
produce el 75% de las muertes por accidente de
tráfico [15] puede salvar vidas.
Seguimiento en caso de robo. Tal y como
se ha comentado en la sección anterior, en caso

de que un veh́ıculo sea robado, además de po-
der realizar de forma automática la denuncia,
el veh́ıculo notificará, ya sea mediante comuni-
cación V2V o mediante V2I, sus coordenadas
facilitando su localización en tiempo real.

Desde el punto de vista de las empresas, nuestra
arquitectura aportará los siguientes beneficios:

Conocer el número de veh́ıculos. Con nues-
tro sistema se podŕıa conocer el número de
veh́ıculos que va a asistir a un evento. Además,
con los sensores que lleva incorporados el veh́ıcu-
lo se podŕıa incluso conocer exactamente el
número de personas que van a asistir, permi-
tiendo informar a las empresas y que adecuen
sus servicios a la demanda esperada.
Estimación de la demanda eléctrica. En el
caso de los veh́ıculos eléctricos, conociendo des-
de donde inician el viaje, su destino y el nivel
de bateŕıa del veh́ıculo, se podŕıa estimar el ni-
vel de bateŕıa con que llegarán a un punto de
recarga. Por lo tanto, se conoceŕıa de antemano
la enerǵıa necesaria para las recargas.

V. Entorno de simulación

Para probar el modelo se ha implementado un si-
mulador en Java que permite comprobar y evaluar el
funcionamiento del sistema. Sobre todo se ha hecho
hincapié en el aspecto de los veh́ıculos eléctricos. El
objetivo es calcular con cuánto tiempo de antelación
se puede conocer la demanda eléctrica que se necesita
para este tipo de veh́ıculos.

Para poder realizar esta prueba se ha creado un
escenario de simulación basado en el aparcamiento
de un gran centro comercial, en el cual existen plazas
espećıficas para recargar este tipo de veh́ıculos. Se
simula un horario comercial desde las 10 hasta las 22
horas. Se ha supuesto que los puntos de recarga solo
funcionan en el horario comercial.

La herramienta informática utilizada se divide en
dos componentes:

Creación de traza de veh́ıculos: se crean los
veh́ıculos, se simula la notificación de los avisos,
cuándo llegarán al punto de recarga y se estima
con qué nivel de bateŕıa llegarán basándose en la
distancia a la que se encuentran. Para poder uti-
lizar estos datos se han utilizado estudios sobre
los hábitos de los conductores [16–20]. También
se han utilizado modelos matemáticos para la
parametrización de algunas variables (ver Tabla
I), basadas en las investigaciones de Quian et al.
[19], Hao Bai et al. [20], Zeng et al. [21], y Cheng
et al. [22].
Simulador de recargas: en esta parte de la
aplicación se simula el proceso de recarga de
bateŕıas. Para simularlo se utiliza el conteo de
Coulomb Modificado (Modified Coulomb coun-
ting). En concreto, se mide la intensidad que
carga integrándola en el tiempo, partiendo del
nivel de bateŕıa con el que llega el veh́ıculo. Este
método se considera preciso a la hora de realizar
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estimaciones de carga [23].

El diseño del escenario de simulación ha sido crea-
do basado en Centro Comercial de Puerto Venecia,
que es el mayor Centro Comercial de Europa. Con-
tiene más de 10.000 plazas de aparcamiento, algunas
de ellas especiales para veh́ıculos eléctricos. En un
sábado normal, Puerto Venecia llega a tener picos de
entrada de 1.500 veh́ıculos a la hora [24]. En este ca-
so hemos planteado un escenario en el que a lo largo
de un d́ıa, acudan al centro 3000 veh́ıculos eléctricos.

Los datos que se han utilizado para la simulación
son:

Modelo de llegada de veh́ıculos: para mo-
delar este proceso se utiliza un modelo Gausiano
con una media (µ) de 300 minutos y una Des-
viación Tı́pica (σ) de 130. Esto permite que la
llegada de veh́ıculos no sea constante, tal y co-
mo sucede en la realidad. Se utiliza este modelo
basándonos en la investigación de Subbiah et al.
[25], en donde se realiza un estudio de la gente
que asiste a un centro comercial en función de
su consumo eléctrico.
Modelo de duración del viaje: se ha utili-
zado el modelo de Weibull con los parámetros
(α=40, β=1.5, γ=0) para modelar la distancia
que recorrerán los usuarios antes de llegar al cen-
tro comercial.
Tiempo de recarga: se ha utilizado un mode-
lo Gausiano, con una µ = 120 minutos y σ =
80. Este modelo determinará el tiempo que el
veh́ıculo estará conectado al punto de recarga.
Nivel de Bateŕıa: para simular el nivel de ba-
teŕıa que tienen los veh́ıculos se ha utilizado un
modelo Gausiano con µ = 40% de carga y σ

= 20. Con estos parámetros se plantea un esce-
nario bastante estricto con un nivel de bateŕıa
similar al de 2 d́ıas de uso sin recargar [19].
Capacidad de las bateŕıas: para obtener la
capacidad de las bateŕıas se ha utilizado un mo-
delo Gausiano con una µ = 19.000 (W/h) y σ =
4.000. De esta manera se consigue un valor me-
dio en base a las ventas de veh́ıculos eléctricos en
España, teniendo en cuenta la existencia de los
veh́ıculos h́ıbridos enchufables o plug-in hybrid
electric vehicle (PHEV). Con la desviación t́ıpi-
ca se consigue la amplitud suficiente para tener
en cuenta tanto los veh́ıculos eléctricos medios,
como a los PHEV.
Punto de recarga: el punto de recarga utili-
zado equivaldŕıa a un modo 2, que correspon-
deŕıa a 32 Amperios con 230 voltios, que según
el IEC-62196 es el modo estipulado para los lu-
gares públicos como los centros comerciales.

VI. Resultados de simulación

Los resultados obtenidos con la simulación del es-
cenario planteado en la sección anterior pueden verse
en la Figura 4. En ella queda reflejado la enerǵıa que
consumen en la recarga los 3000 veh́ıculos simula-
dos. El periodo en el que más enerǵıa se consume es

TABLA I

Parámetros de entrada del simulador

Parámetro Valor

Número de veh́ıculos 3000
Modelo de llegada Gaussian: µ = 300 (min) σ = 130
Modelo de t. de viaje Weibull: α = 40 (min) β = 1,5 γ = 0
Modelo de t. de recarga Gaussian: µ = 120 (min) σ = 80
Modelo de Nivel de bateŕıa Gaussian: µ = 40 (%) σ = 20
Capacidad de bateŕıa Gaussian: µ = 19,000 (W) σ = 4000
Potencia de recarga 8 (kW)

el comprendido entre las 16 y 17 horas, con un con-
sumo de 7,46 MW, la enerǵıa equivalente al consumo
de una ciudad de 25.000 habitantes (en kW/hora).

La distribución del consumo eléctrico obtenido en
la simulación tiene forma Gaussiana, lo cual concuer-
da con los modelos utilizados, y también con los es-
tudios realizados por Subbiah et al. [25]. El sistema
predictivo de consumo eléctrico, mostrado con una
ĺınea en el Figura 4 muestra la antelación en minu-
tos con la que el sistema seŕıa capaz de predecir la
demanda de electricidad esperada para la recarga de
los veh́ıculos eléctricos.

Los resultados de la simulación muestran que el
comportamiento del sistema predictivo mejora con-
forme avanza la simulación. Esto es debido a que
además de conocer el tiempo de recarga de los veh́ıcu-
los que aún están de camino, conoce el tiempo de
aquellos que ya están recargando. Tal y como se pue-
de observar, a las 15 horas el sistema es capaz de
estimar con precisión la demanda eléctrica necesaria
para la recarga de veh́ıculos eléctricos con 62 minutos
de antelación, mientras que a las 19 horas, seŕıamos
capaces de estimar la demanda eléctrica con una an-
telación de 117 minutos.

El parque de turismos en España en el año 2014
fue de 22 millones de veh́ıculos. Supongamos un fu-
turo en el que un 10% de estos veh́ıculos sean eléctri-
cos. Extrapolando los resultados de la simulación a
este escenario, el consumo eléctrico producido por es-
te 10% de veh́ıculos seŕıa de 5.470 MW. La recarga
de un número alto de veh́ıculos eléctricos de forma
descontrolada puede producir que el sistema colapse
[26]. Por ello, es interesante conocer con antelación
la demanda eléctrica que se producirá por este ti-
po de veh́ıculos para que el sistema energético pueda
generarla con antelación.

VII. Conclusiones

El veh́ıculo eléctrico se posiciona como una alter-
nativa al veh́ıculo propulsado por combustibles fósi-
les. Al mismo tiempo, nos encaminamos cada vez más
rápido hacia las ciudades inteligentes, o Smart Cities.
En la mayoŕıa de las investigaciones en las que se tra-
baja con redes vehiculares no se tiene en cuenta al
veh́ıculo eléctrico, ni los beneficios que éstos podŕıan
obtener del uso de redes vehiculares.

La implantación del sistema que proponemos seŕıa
relativamente económica, y favorecerá la integración
del veh́ıculo eléctrico en las Smart Cities del futuro.

Las empresas que deseen utilizar el sistema cono-
cerán el numero de veh́ıculos y de personas que van a
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Fig. 4. Resultados obtenidos.

asistir a un evento, se podrá realizar una estimación
de la demanda eléctrica que requerirán los veh́ıculos
eléctricos, por lo que, además de tener un tiempo de
reacción para producirla, pueden desplegar puestos
supletorios de recarga en caso de necesitarse.

En el caso de los eléctricos favorecemos el que dis-
pongan de un punto de recarga al asistir a un evento,
además de posibilitar posibles descuentos en la tarifa
de la luz. Finalmente, el sistema también facilita la
asistencia en carretera en caso de aveŕıa o accidente.
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Un nuevo enfoque para la adaptación de
caudal en transmisiones multicast en SDWN
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Resumen— En los últimos años, la distribución
de contenido multimedia en redes inalámbricas está
sufriendo un gran auge, siendo el estándar IEEE
802.11 uno de los más utilizados. Debido a la na-
turaleza del canal, todos los paquetes transmitidos
deben ser confirmados, a excepción de las comuni-
caciones multicast. Bajo este estándar las transmisio-
nes en modo multicast se realizan mediante un pro-
cedimiento de broadcast en el que el emisor no es-
pera la confirmación de los paquetes. Esta falta de
feedback hace que la información deba ser enviada a
una velocidad básica y que los paquetes erróneos no
puedan ser recuperados. Para solucionar estas lim-
itaciones, la enmienda IEEE 802.11aa incorpora un
conjunto de propuestas para el tráfico multicast. A
pesar de mejorar las prestaciones del estándar origi-
nal, se ha demostrado que estos esquemas sufren nu-
merosas limitaciones. En este trabajo se muestra una
arquitectura basada en SDN (Software Defined Net-

works) para la mejora de las comunicaciones en modo
multicast en redes IEEE 802.11. En dicha arquitec-
tura se pretende dar soporte para adaptar la veloci-
dad de envío del tráfico multicast a las condiciones
del canal, optimizando así la utilización del medio in-
alámbrico y mejorando el rendimiento de la red.

Palabras clave— IEEE 802.11, SDWN, WLANs,
multicast, multimedia

I. Introducción

A
CTUALMENTE , las redes inalámbricas se en-

cuentran en un periodo de gran expansión, de-

bido a su bajo coste, su facilidad en el despliegue y

a la libertad de movimiento que proporcionan. Otro

factor muy importante ha sido la aparición del es-

tándar IEEE 802.11 [1], sus continuas revisiones y el

desarrollo de sus enmiendas de mejora. Debido a la

naturaleza del canal de transmisión, en este están-

dar todos los paquetes enviados deben ser confirma-

dos por el receptor. Si el emisor no recibe la confir-

mación del paquete, éste deberá retransmitirlo. De

este forma, se aporta fiabilidad a las transmisiones en

un entorno con cambios constantes en la calidad del

canal y con alta probabilidad de colisiones. Además,

esta información es utilizada por el emisor para adap-

tar la velocidad de transmisión a las condiciones de

canal.

Para evitar una avalancha de colisiones, en las

transmisiones en modo multicast el emisor no es-

pera la confirmación de los paquetes. Esta falta

de confirmación hace que estos paquetes no puedan

ser retransmitidos y que una gran cantidad de ellos

sean descartados. Además, el desconocimiento del

estado del canal impide adaptar la velocidad de en-
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bacete (I3A). Universidad de Castilla-La Mancha, e-
mail: {Estefania.Coronado, JoseMiguel.Villalon,
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vío. Como consecuencia, el estándar recomienda usar

una velocidad básica de transmisión para este tipo de

tráfico, reduciendo considerablemente la cantidad de

datos que se envían por la red.

Por otro lado, la distribución de contenidos mul-

timedia a través de Internet ha crecido exponencial-

mente en los últimos años. Entre los posibles mo-

dos de acceso a estas aplicaciones, el uso de WLANs

(Wireless Local Area Networks) es uno de los más

habituales. Este tipo de comunicaciones no solo se

caracterizan por las altas necesidades de ancho de

banda, sino que además imponen restricciones seve-

ras en cuanto a retardos, jitter y tasas de descarte.

Es decir, las aplicaciones multimedia necesitan so-

porte de QoS (Quality of Service). Garantizar estos

requisitos de QoS en redes IEEE 802.11 es una tarea

compleja debido al modo de operación de su capa

MAC (Media Access Control), al riesgo de colisión

de los paquetes y a las dificultades de transmisión

debidas a la propagación de la señal.

Para mejorar el soporte de QoS, la enmienda IEEE

802.11e [2] pretende otorgar una mayor prioridad a

las aplicaciones en tiempo real. Con ello, las presta-

ciones de las aplicaciones multimedia mejoran con-

siderablemente. Sin embargo, en dicha enmienda no

se presta atención a las comunicaciones multicast. La

enmienda IEEE 802.11aa [3] trata de aportar mayor

robustez a las comunicaciones multicast a través de

distintos esquemas para la retransmisión de paque-

tes. Sin embargo, esta enmienda continúa sin incluir

mecanismo alguno para la adaptación de caudal en

transmisiones multicast.

El aumento del tamaño de las redes y la inte-

gración de dispositivos de distintos fabricantes su-

ponen cada vez más un problema para su gestión.

Por ello, las redes basadas en SDN (Software De-

fined Networks) han experimentado un reciente auge

ya que proporcionan una abstracción del hardware

de la red. Así, la inteligencia se recoge en un contro-

lador central que toma las decisiones sobre el control

de la misma. Este enfoque permite separar el funcio-

namiento de la red en un plano de control y un plano

de datos, simplificando así su gestión. Sin embargo,

resulta complicado encontrar esquemas dirigidos a

redes SDN inalámbricas, ya que los estándares pu-

blicados, como es el caso de OpenFlow [4], tan sólo

se centran en redes cableadas.

El objetivo de este trabajo es adaptar la veloci-

dad de transmisión en modo multicast sobre una ar-

quitectura basada en SDN. Para ello, se establecen

periodos de tiempo, donde se alternan el envío de

datos sin confirmación y el uso de políticas de re-

transmisión incluidas en IEEE 802.11aa. Además, el
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esquema define dos modos de funcionamiento distin-

tos para conocer el estado del canal. El primer modo

toma esta información a partir de las estadísticas

recogidas durante el envío de paquetes unicast. Por

el contrario, el segundo enfoque reduce el overhead

con respecto al primero, ya que los paquetes en modo

unicast solo son enviados a aquellos receptores con

peores condiciones. De este modo, se reduce el an-

cho de banda utilizado, mejorando así el rendimiento

de las comunicaciones en la red.

Este artículo se organiza como sigue. La Sección II

describe la enmienda IEEE 802.11aa y una serie de

esquemas de adaptación del caudal en transmisiones

multicast. La Sección III recoge los principios bási-

cos del paradigma SDN. El esquema propuesto se

muestra en la Sección IV, mientras que los resulta-

dos de su evaluación se presentan en la Sección V. En

la Sección VI se exponen las conclusiones extraídas.

Por último, algunas propuestas de trabajo futuro se

incluyen en la Sección VII.

II. Redes IEEE 802.11

El IEEE 802.11 es el estándar de referencia en

WLANs, debido principalmente a la sencillez de fun-

cionamiento. Sin embargo, precisamente su sencillez

le ha ocasionado ciertas limitaciones que se han ido

solucionando a través de numerosas enmiendas de

mejora. En la primera versión de este estándar se de-

finen dos funciones de acceso al medio a nivel MAC,

como son DCF (Distributed Coordination Function)

y PCF (Point Coordination Function). DCF usa un

mecanismo de acceso al medio distribuido, donde to-

das las estaciones utilizan los mismos tiempos de es-

pera para acceder al canal, por lo que no se propor-

ciona soporte de QoS. PCF utiliza la anterior como

base para su funcionamiento y, dado que su imple-

mentación es opcional, su uso no está extendido en

tarjetas comerciales. Por ello, la enmienda IEEE

802.11e define HCF (Hybrid Coordination Function)

como una nueva función de acceso al canal capaz de

otorgar una mayor prioridad a las aplicaciones de

voz y vídeo. Sin embargo, esta enmienda no tuvo en

cuenta las características especiales que presentan las

aplicaciones multimedia en modo multicast.

Las transmisiones multicast suponen una forma

eficiente de envío de datos de un emisor a un conjunto

de receptores ya que se reduce el coste para enviar un

mismo paquete en modo unicast a todos los recepto-

res del grupo. Sin embargo, dado que estas transmi-

siones se llevan a cabo mediante un procedimiento de

broadcast, el emisor no espera la confirmación de los

paquetes. Con ello se pretende eliminar las colisiones

de los paquetes de respuesta, ya que de lo contrario

los ACKs enviados colisionarían, provocando que el

emisor retransmitiese la información. No obstante,

como consecuencia se produce una falta de fiabilidad

en la transmisión. Además, resulta imposible adap-

tar la velocidad de transmisión a las condiciones del

medio, por lo que la velocidad de envío se fija a la

tasa básica.

En vista de lo anterior, existen numerosos traba-

jos que tratan de solventar los problemas descritos.

Además, el IEEE formó un grupo de trabajo en-

cargado de diseñar una enmienda de mejora (IEEE

802.11aa) que, manteniendo la compatibilidad con

los dispositivos existentes, fuera capaz de mejorar las

comunicaciones multicast en este estándar.

A. IEEE 802.11aa

La enmienda IEEE 802.11aa presenta el servi-

cio GATS (Gruop Addressed Transmission Service),

cuyo objetivo es adaptar la transmisión a las nece-

sidades de las aplicaciones y de las estaciones, apor-

tando así una mayor fiabilidad. Esta fiabilidad se in-

troduce primeramente en la enmienda IEEE 802.11v

[5], donde se describe el funcionamiento del WNM

(Wireless Network Management). Como parte del

servicio GATS, se definen dos nuevos mecanismos

que pretenden aumentar la fiabilidad: DMS (Di-

rected Multicast Service) y GCR (GroupCast with

Retries).

El servicio DMS consiste en la conversión a

nivel TID (Traffic Identifier) del tráfico multicast a

unicast. Este envío consigue solventar los problemas

de fiabilidad y del uso de una tasa fija de transmisión.

Sin embargo, este servicio tiene graves problemas de

escalabilidad ya que el tráfico de la red depende di-

rectamente del tamaño del grupo multicast, pudién-

dose utilizar únicamente para grupos muy pequeños.

Por otro lado, en GCR pueden distinguirse tres

servicios distintos:

• Legacy multicast. Este mecanismo se trata del

método de envío en modo multicast definido en

el estándar IEEE 802.11 original.

• GCR-Unsolicited retries. Mediante esta política,

se especifica un número de reintentos, N, de

modo que el emisor transmite N+1 veces un

mismo paquete multicast. De este modo, se

aumenta la probabilidad de que la transmisión

llegue correcta a su destino. No obstante, el

número de retransmisiones innecesarias puede

comprometer el rendimiento de la red.

• Block-ACK. Este método es el más sofisticado y

permite aunar la transmisión en modo multicast

con la recepción de información de feedback.

El mecanismo Block-ACK consiste en el re-

conocimiento de varios paquetes de datos ha-

ciendo uso de un simple paquete ACK. De este

modo se permite elevar la fiabilidad en la trans-

misión sin penalizar en exceso la escalabilidad.

B. Esquemas de adaptación del caudal de envío

La adaptación del caudal de transmisión en

multicast pasa por la definición de mecanismos de

feedback que permitan al emisor conocer el estado

del canal. Además, estos mecanismos son utilizados

para mejorar la fiabilidad del envío. En este sentido,

surgen distintos enfoques que tratan de abordar el

problema.

Los esquemas basados en líder son los más ha-

bituales, entre los que destaca LBP (Leader Based

Protocol) [6]. En esta propuesta, la estación con
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peor calidad de canal se convierte en líder y se en-

carga de confirmar los paquetes multicast. El resto

de estaciones se limitan al envío de confirmaciones

negativas para solicitar la retransmisión de infor-

mación. Sin embargo, no se define un mecanismo

para la selección del líder. ARSM (Auto Rate Se-

lection Multicast) [7] define un esquema dividido en

dos fases. En la primera de ella, se selecciona o

actualiza el líder del grupo, mientras que durante

la segunda, se adapta la velocidad de envío usando

el SNR (Signal Noise Ratio) de las confirmaciones

del líder. H-ARSM (Hieralchical ARSM ) [8] es una

evolución de ASRM diseñado para la transmisión de

vídeo jerárquico multicast en WLANs. Así, se ase-

gura que todas las estaciones reciben una calidad

mínima de la secuencia, y que aquellos con mejor

calidad de canal, sean capaces de recibir capas de

mejora.

La adaptación del caudal de transmisión basada

en SNR es igualmente utilizada en SARM (SNR -

Base Auto Rate for Multicast) [9]. Este esquema se

basa en el envío de paquetes de beacon para identi-

ficar el peor receptor. En este paquete, el AP incluye

el SNR percibido por el peor receptor multicast, de

modo que, si alguna estación cuenta con una peor

calidad, deberá responder a esta petición. No obs-

tante, la implementación de este esquema conlleva la

modificación de los paquetes de beacon.

Otro enfoque utilizado es el que busca mejorar el

nivel de QoE (Quality of Experience) percibido en

las aplicaciones multimedia. En [10] se diseña una

red neuronal para construir un modelo capaz de ma-

pear mediciones de QoE con tasas de transmisión.

Para ello, se emplea una métrica híbrida de QoE que

simula la evaluación real de los usuarios.

A pesar de las mejoras, la mayoría de los esque-

mas mostrados son diseñados y evaluados mediante

herramientas de simulación, o introducen mecanis-

mos incompatibles con el estándar IEEE 802.11.

III. Software defined wireless networks

El crecimiento de los servicios de comunicaciones y

la explosión de contenidos multimedia ha hecho nece-

sario un replanteamiento en las arquitecturas de red

tradicionales. Las tecnologías de red actuales poseen

limitaciones como la dependencia de los fabricantes,

el aumento de la complejidad a medida que lo hace el

tamaño y la necesidad de un personal humano cen-

trado en su continua administración.

En este panorama las redes definidas por software,

o SDN, proponen una nueva arquitectura de red to-

talmente programable. De este modo, la funciona-

lidad de los dispositivos se divide en los planos de

control y de datos, permitiendo así abstraer la in-

fraestructura de la red a servicios y aplicaciones, tal y

como se muestra en la Figura 1. Como consecuencia,

la inteligencia de la red, hasta ahora distribuida so-

bre varios elementos de la misma, se concentra sobre

un controlador central. Dicho controlador posee una

visión completa de la red, lo que le permite tomar

las decisiones de gestión y control más apropiadas.

Plano de datos

Plano de 
control

Plano de 
gestión

Plano de control

Aplicaciones de gestión

Plano de datos

Agente

Arquitectura de red tradicional Arquitectura SDN

Fig. 1. Evolución de la arquitectura tradicional a la de SDN

La arquitectura SDN se divide en tres grandes

capas, conocidas como capas de infraestructura, de

control y de datos. La capa de infraestructura, o

plano de datos, comprende los dispositivos de red

encargados del encaminamiento de paquetes. Es-

tos dispositivos se encuentran en constante comuni-

cación con la capa de control a través de la interfaz

southbound. Por su parte, las aplicaciones SDN per-

miten simplificar las tareas de gestión y configuración

de nuevos servicios de red. Dichas aplicaciones se

sitúan en la capa de aplicación, comunicándose con

el controlador a través de la interfaz northbound.

Dado que la inteligencia de los dispositivos se

simplifica sustancialmente, la interfaz southbound se

convierte para el controlador en un elemento clave

para obtener información del estado de la red. Uno

de los estándares más utilizados en las comunica-

ciones de la interfaz southbound es OpenFlow. Sin

embargo, se trata de un protocolo dirigido a redes

cableadas, por lo que las funcionalidades que pro-

porciona se encuentran relativamente alejadas de las

necesidades de las redes inalámbricas.

Todos estos factores han llevado al paradigma SDN

a convertirse en uno de los temas de investigación

más punteros en WLANs. Recientemente, varios au-

tores han propuesto arquitecturas para redes IEEE

802.11 basadas en el paradigma SDN. Algunas de

las propuestas tratan de solventar las deficiencias

de OpenFlow en entornos inalámbricos mediante la

definición de abstracciones de programación desti-

nadas al control de grandes redes [11] o a la simpli-

ficación en la gestión de clientes [12].

Los trabajos anteriores se centran en transmisiones

unicast y apenas existe investigación relacionada con

comunicaciones multicast. En esta línea, MultiFlow

[13] trata de mejorar las comunicaciones multicast a

través de la réplica de los paquetes para cada desti-

natario. De este modo, el controlador de la red se en-

carga de llevar a cabo esta tarea en función del ancho

de banda disponible, mejorando con ello la calidad de

las comunicaciones. No obstante, los resultados sólo

son presentados como un análisis numérico. Además,

este esquema cuenta con la desventaja de que el uso

del medio inalámbrico puede superar el de un envío

típico en modo multicast cuando el grupo excede un
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determinado tamaño.

IV. Arquitectura basada en SDN para la

adaptación del caudal en multicast en

redes IEEE 802.11

El crecimiento del volumen de datos transmitido y

del tamaño de las redes, hacen que que los APs sean

incapaces de encargarse del encaminamiento de pa-

quetes y ejecutar algoritmos de adaptación de caudal

en tiempo real.

Las aplicaciones multimedia requieren de rápidos

ajustes en la gestión de la red debido a que la pérdida

de información puede perjudicar gravemente la cali-

dad percibida por el usuario. Para solventar estos

problemas, nuestra propuesta se basa en la imple-

mentación de un algoritmo situado sobre un contro-

lador SDN capaz de ajustar de forma inteligente el

caudal de las transmisiones multicast. En este sen-

tido, se pretende optimizar el uso del canal inalám-

brico y mejorar el rendimiento de las comunicaciones

multimedia destinadas a un grupo de receptores.

A. Arquitectura EmPOWER

Dado que el protocolo OpenFlow no es capaz de

cubrir las necesidades de las redes inalámbricas, el

esquema propuesto toma como referencia la arqui-

tectura de red basada en SDN presentada en [14].

Esta arquitectura es conocida como EmPOWER y

proporciona un protocolo muy eficiente en la comu-

nicación entre el plano de control y de datos, cono-

cido como Protocolo EmPOWER. Así, se introduce

un nuevo paradigma capaz de proporcionar una serie

de abstracciones de programación en SDWNs.

EmPOWER define una pila software donde se dis-

tinguen, como es habitual en SDN, las capas de in-

fraestructura, control y aplicación (véase la Figura

2). La capa de infraestructura consiste en un camino

de datos programable basado en 802.11 diseñado

para los APs de la red, conocidos en esta arquitectura

como WTPs (Wireless Termination Points). Igual-

mente, la implementación del controlador SD-RAN

se sitúa en la capa de control. Por último, en la capa

de aplicación se presenta un SDK basado en Python

con el objetivo de proporcionar un entorno de pro-

gramación para aplicaciones de red dedicadas a la

gestión de la misma.

La lógica de los APs se divide en dos componentes

claramente diferenciados. El router modular Click

[15] se emplea para la implementación del camino

de datos 802.11, mientras que OpenvSwitch [16] se

encarga del manejo de la comunicación con el contro-

lador a través de una conexión TCP persistente. El

sistema almacena además información de estado de

cada cliente, designada como LVAP (Light Virtual

Access Point), donde pueden encontrarse detalles

relacionados con los procesos de asociación, auten-

ticación, movilidad de la estación o planificación de

los recursos utilizados. De este modo, se consigue

simplificar el manejo y gestión de la red.

Fig. 2. Arquitectura de EmPOWER

B. MCast

El algoritmo MCast de adaptación de caudal se

sitúa sobre la capa de control, tal y como se mues-

tra en la Figura 2. Como resultado, éste puede be-

neficiarse de la inteligencia del controlador y de la

información contenida en él. Esta propuesta pre-

tende utilizar la información estadística derivada del

algoritmo Minstrel [17] para adaptar la velocidad

de transmisión, ya que éste actualiza continuamente

la probabilidad de éxito de una futura transmisión

en función de la velocidad de envío. Sin embargo,

esta actualización se realiza a través de las confir-

maciones de los paquetes, por lo que este algoritmo

no puede aplicarse directamente a comunicaciones

multicast. Relacionado con ello, EmPOWER actual-

mente no proporciona soporte para comunicaciones

multicast básicas y, por tanto, tampoco se encuen-

tran implementadas ninguna de sus políticas de re-

transmisión. Por este motivo, añadir estas funciona-

lidades resulta esencial para el desarrollo posterior

del esquema propuesto.

El modo de operación de MCast se divide en dos

fases que se repiten durante el transcurso de una

transmisión (véase la Figura 3). Sin embargo, es-

tas fases no poseen la misma duración: la primera

de ellas se extiende durante una décima parte del

tiempo, mientras que el resto se dedica a la segunda

fase. Esta división se realiza de acuerdo a las políti-

cas de retransmisión utilizadas y busca introducir

el mínimo tráfico adicional en la red, a la vez que

hace posible obtener información sobre el estado del

medio.

La primera fase comienza al inicio de una nueva

transmisión, donde se utiliza la política de re-

transmisión DMS. Con ello, se pretende permitir a

Minstrel recoger información sobre los receptores del

grupo multicast. Tras finalizar este periodo, el con-
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Fig. 3. Funcionamiento de MCast

trolador solicita esta información a los APs de la red,

de donde MCast toma los datos necesarios para ajus-

tar el caudal de envío. Este ajuste sigue el enfoque

que se describe a continuación. En primer lugar,

el algoritmo selecciona para cada estación la veloci-

dad de transmisión con la probabilidad de éxito más

alta. A partir de estos datos, se establece un enfoque

basado en la técnica del peor receptor. Así, para cada

transmisión multicast en la que participa cada AP,

el algoritmo selecciona el caudal que ofrece el mayor

rendimiento para todos los receptores. De este modo,

se asegura que todas las estaciones reciben la infor-

mación de forma correcta sin incrementar el ratio de

paquetes perdidos.

Tras seleccionar la nueva velocidad de envío, la in-

formación se transmite en la segunda fase basándose

en el enfoque clásico de multicast, donde el envío

de conformaciones está deshabilitado. Sin embargo,

en lugar de emplear una velocidad de transmisión

básica, el controlador establece el valor calculado en

la primera fase como el caudal de las comunicaciones

en modo multicast. Una vez que esta segunda fase

finalice, el proceso completo vuelve a iniciarse con

el objetivo de actualizar la información estadística y

permitir a MCast recalcular la nueva tasa de envío.

No obstante, en comunicaciones dirigidas a gru-

pos multicast muy amplios, aun tratándose de un

corto intervalo de tiempo, el envío de tramas en

modo unicast a todas las estaciones podría conllevar

la congestión de la red. Por este motivo, se propone

un modo alternativo de funcionamiento de MCast,

donde el envío de tramas unicast tan sólo se realiza

para aquellos receptores con peor calidad de canal.

No obstante, la identificación de estas estaciones no

resulta una tarea trivial.

La enmienda IEEE 802.11k [18] fue definida para

facilitar la recuperación de información estadística

y adaptar así los parámetros de la red. Para ello

se establece un mecanismo de petición y respuesta

entre las estaciones y los APs, que permite obtener

datos acerca de la potencia de la señal o del nivel de

SNR, entre otros. A pesar de las mejoras introduci-

das, esta enmienda no ha sido aún incorporada por

muchos dispositivos comerciales. De hecho, tan sólo

los dispositivos Apple ofrecen esta funcionalidad [19].

Esta limitación hace que sea necesario explorar otras

opciones. Scapy [20] es una potente herramienta de

manipulación de paquetes cuyas funcionalidades in-

cluyen la generación y captura de paquetes o la de-

codificación de un amplio número de protocolos de

red. Por ello, Scapy se considera una alternativa real

para obtener información similar a la ofrecida por la

enmienda IEEE 802.11k.

En nuestro entorno, Scapy se ejecuta continua-

mente en cada estación con el objetivo de conocer de-

talles como la cantidad de paquetes recibidos o la po-

tencia de la señal. Así pues, estos datos resultan más

que suficientes para conocer los peores receptores del

grupo. Esta información es enviada periódicamente

al controlador utilizando para ello el REST-server

del controlador. De este modo, MCast es capaz de

identificar las estaciones a las que debe enviar los pa-

quetes en modo unicast durante la primera fase del

algoritmo. Para ello, se asume que la velocidad de

transmisión seleccionada será igualmente apropiada

para el resto de destinatarios dado que poseen unas

mejores condiciones de canal.

Como resultado de este enfoque, el tiempo en el

que el canal se encuentra ocupado se reduce consider-

ablemente. Este periodo es aún menor en el segundo

modo de funcionamiento debido a la reducción de

transmisiones unicast. Sin embargo, Scapy requiere

del uso de una interfaz monitora que permita recoger

los datos. Por ello, la adaptación de este segundo

enfoque no resulta totalmente estándar, algo que no

ocurre con el primer modo de funcionamiento y que

es totalmente compatible con los dispositivos de red

del mercado. En cualquiera de los casos, el resto

de transmisiones de la red pueden aprovechar mejor

el ancho de banda y mejorar como consecuencia el

rendimiento global de la misma.

V. Evaluación preliminar

Dada la novedad del trabajo presentado, éste se

encuentra en pleno desarrollo. Sin embargo, se ha

llevado a cabo una evaluación preliminar que per-

mita comprobar sus prestaciones e identificar posi-

bles deficiencias que deban solventarse. En ella se

recogen tan sólo los resultados del esquema compa-

tible con el estándar IEEE 802.11 en el que todas las

estaciones reciben las tramas unicast. El objetivo de

estas pruebas es evaluar el rendimiento que MCast

ofrece en comparación con la transmisión multicast

donde no se realizan confirmaciones de paquetes y
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con aquella donde se emplea DMS.

La evaluación de prestaciones se ha llevado a cabo

en un entorno real de trabajo. Para ello, la ex-

perimentación se ha realizado sobre el testbed 5G-

EmPOWER situado en Create-Net (Trento, Italia),

donde se ha implantado el esquema de adaptación de

caudal multicast desarrollado. Para esta evaluación,

este testbed está formado por 3 puntos de acceso, los

cuales se componen de placas PCEngines ALIX y

una pareja de tarjetas de red inalámbricas. De este

modo, se ofrece la posibilidad de trabajar tanto en la

banda de frecuencia de 2.4 como en la de 5.2 GHz.

El controlador de la red se sitúa sobre un portátil

Dell E64100 equipado con un procesador Intel i7 y

8 GB de memoria RAM. Está máquina utiliza como

sistema operativo Ubuntu 16.04 LTS.

Para llevar a cabo las pruebas se definen 5 grupos

multicast, donde el tamaño del grupo oscila entre 1

y 5 receptores. Como receptores se han empleado

5 PCs convencionales: 2 equipos Dell E6540 y 3

equipos Dell E5450, ambos equipados con un proce-

sador Intel Core i7 y 8GB de RAM. Estas máquinas

emplean como sistema operativo Ubuntu 16.04 LTS

y una versión actualizada de Windows 10. Además,

para evitar la variabilidad de los resultados, para

cada esquema se han realizado 5 repeticiones de cada

prueba, manteniendo las condiciones de evaluación.

MCast define dos periodos de tiempo en su funcio-

namiento. Dicho periodo se ha establecido en 5 se-

gundos, donde 0.5 segundos se dedican la transmisión

multicast empleando DMS y en los 4.5 segundos

restantes la información es enviada sin esperar confir-

mación alguna. Todos los escenarios han sido evalu-

ados mediante transmisiones de vídeo de un minuto,

ya que se trata de un contenido más sensible a re-

trasos y pérdidas de paquetes. Para ello se han em-

pleado secuencias de evaluación del estándar HEVC

(High Efficiency Video Coding) como Race Horses

y Blowing Bubbles y la herramienta FFmpeg [21],

un potente entorno capaz de codificar, transmitir y

recibir secuencias multimedia en tiempo real. Me-

diante esta herramienta se pretende obtener un com-

portamiento lo más real posible, ya que la informa-

ción es transmitida en paquetes de distintos tamaños.

Dado que se trata de comunicaciones multicast, la in-

formación se transmite mediante UDP, por lo que la

única opción de recuperación de paquetes se encuen-

tra a nivel de capa MAC.

La adaptación del caudal en las transmisiones per-

mite igualmente reducir el tiempo de ocupación del

canal durante las mismas. Dado que MCast trans-

mite la información en el modo multicast habitual en

el 90% de los casos, la cantidad de información ex-

tra transmitida durante la fase unicast resulta mín-

ima. Esta evolución se presenta en la Figura 4.

En ella puede observarse cómo DMS resulta total-

mente inviable ya que la cantidad de datos enviados

crece incesantemente a medida que lo hace el tamaño

del grupo. Por contra, el enfoque clásico multicast

mantiene constante el nivel de datos enviado. En

este sentido, nuestra propuesta introduce una mín-
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Fig. 5. Ocupación del canal según el número de receptores

ima cantidad adicional de datos con respecto a la

transmisión multicast, que a penas se ve incremen-

tado a pesar de aumentar el número de receptores y

que resulta muy inferior al generado por DMS.

Como consecuencia de lo anterior, MCast es capaz

de reducir la ocupación del canal drásticamente, tal

y como se observa en la Figura 5. Es importante ano-

tar que en ella tan sólo se muestra el tiempo necesario

para transmitir los paquetes de datos, dejando fuera

de la comparativa los tiempos de espera entre ellos.

En las transmisiones multicast la información es en-

viada una sola vez independientemente del número

de estaciones, por lo que la ocupación del canal per-

manece constante. Sin embargo, dada la baja ve-

locidad de transmisión empleada, el tiempo que el

canal permanece ocupado es demasiado alto. Por

otro lado, debido a la réplica de paquetes, DMS prác-

ticamente duplica este tiempo a medida que aparece

un nuevo receptor en la red. En este caso, dada la

escasa introducción de tráfico adicional, nuestro es-

quema mantiene prácticamente constante el tiempo

de ocupación del canal, manteniéndose en todos los

casos por debajo del resto de opciones.

A pesar de emplear una velocidad de transmisión

más alta, MCast alcanza un rendimiento en las

comunicaciones mayor de lo que lo hace el en-

foque clásico. Esta situación puede observarse en la

Figura 6. Este rendimiento resulta ligeramente su-

perior cuando se utiliza la política DMS, ya que el

envío en modo unicast es totalmente adaptado a las

condiciones de cada receptor. No obstante, este de-

scenso resulta prácticamente despreciable si se tiene
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en cuenta el nivel de rendimiento ofrecido y la opti-

mización lograda en el uso del medio.

VI. Conclusiones

En este artículo se propone un nuevo enfoque para

la adaptación de la velocidad de las transmisiones

multicast en redes IEEE 802.11, empleando para ello

una arquitectura basada en SDN. Así, se lleva a cabo

la implementación de un algoritmo, que es ejecutado

sobre el controlador central de la red. Mediante la

alternancia de políticas de retransmisión, el contro-

lador es capaz de recuperar información sobre la ca-

lidad de canal percibida por cada receptor. De esta

forma, el algoritmo cuenta con los datos necesarios

para calcular la velocidad de envío más adecuada

para todas las estaciones del grupo.

Los resultados muestran que nuestra propuesta

cumple el objetivo inicial de adaptar la velocidad de

transmisión en multicast. Además, se ha demostrado

que, manteniendo un nivel de rendimiento similar al

ofrecido por el mecanismo multicast clásico y por

DMS, se consigue reducir drásticamente el tiempo

de ocupación del canal y la cantidad de datos que se

transmiten por la red.

VII. Trabajo futuro

Esta nueva línea de investigación trae consigo una

amplia cantidad de trabajo. Entre todo ello, resulta

importante realizar una batería de pruebas más am-

plia que permita determinar si existen intervalos de

trabajo más óptimos para MCast. Igualmente, se

plantea un análisis más profundo de los resultados

con el objetivo de optimizar el algoritmo y alcanzar

o superar así el rendimiento ofrecido por DMS.

En relación con lo anterior, se incluye como un

trabajo próximo la evaluación del enfoque de MCast

dirigido a reducir aún más si cabe el overhead intro-

ducido en la red. Por último, se plantean propuestas

que permitan la movilidad y migración de las esta-

ciones dentro del entorno mostrado.
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Un Esquema de Colas Eficiente para Reducir
HoL Blocking en Topoloǵıas Dragonfly con
Encaminamiento Determinista Mı́nimo

Pedro Yébenes 1, Jesús Escudero-Sahuquillo 1, Pedro J. Garćıa 1, Francisco J. Quiles 1

Resumen— El número de nodos en los sistemas de
computación de altas prestaciones ha crecido en los
últimos años, haciendo que la red sea un componente
fundamental en su diseño. Para poder interconectar
sistemas con miles de nodos, la topoloǵıa Dragonfly se
ha hecho muy popular en los últimos años ya que ofre-
ce una alta escalabilidad. Sin embargo, el rendimiento
de la topoloǵıa Dragonfly puede reducirse debido a los
efectos negativos de la congestión, como por ejemplo
el Head-of-Line (HoL) blocking. Aunque se han propuesto
numerosas técnicas para tratar de evitar este efecto
tan dañino, las más efectivas son aquellas diseñadas
espećıficamente para una topoloǵıa y un algoritmo de
encaminamiento concretos. En este art́ıculo presenta-
mos un esquema de colas llamado Hierarchical Two-Level
Queuing (H2LQ), diseñado para reducir el HoL bloc-
king en topoloǵıas Dragonfly totalmente conexas, que
usen encaminamiento determinista de ruta mı́nima.
Esta propuesta aumenta el rendimiento de la red y
requiere menos recursos que otras técnicas. Además,
las estructuras que empela H2LQ podŕıan explicarse
también para mejorar otros esquemas de colas exis-
tentes.

Palabras clave—Redes de Altas Prestaciones, Topo-
loǵıas Dragonfly, Head-of-Line blocking, Control de
Congestión

I. Motivación

LOS sistemas de computación de altas prestacio-
nes han aumentado su capacidad de compu-

tación en los últimos años [1] y cada vez se está más
cerca de alcanzar el reto Exascale [2]. Estos sistemas
pueden incluir miles de nodos de cómputo o almace-
namiento, interconectados mediante una red de altas
prestaciones. Este tipo de redes tienen que cumplir
unos requisitos exigentes respecto a la latencia y la
productividad de cara a satisfacer las necesidades de
comunicación de las aplicaciones que se ejecutan en
estos sistemas. Por ello, el diseño de la red de inter-
conexión es una cuestión fundamental en el diseño
de los sistemas de computación de altas prestacio-
nes. Sino es aśı, la red se puede convertir en el cuello
de botella del sistema y provocar que este no ten-
ga el comportamiento esperado. Este efecto se puede
agravar aún más cuando el número de elementos in-
terconectados crece.
Uno de los aspectos más importantes en el diseño

de la red de interconexión es la topoloǵıa [3], que se
define como el patrón utilizado para interconectar los
componentes de la red, como nodos, conmutadores y
cables. Otros aspectos importantes en el diseño de
la red, tales como el encaminamiento, la libertad de
bloqueos o el consumo energético, están condiciona-

1Departamento de Sistemas Informáticos, Universi-
dad de Castila-La Mancha. E-mail:{pedro.yebenes,
pedrojavier.garcia, fco.alfaro, francisco.quiles}@uclm.es

dos por la topoloǵıa. En cuanto a la clasificación de
las topoloǵıas de redes de interconexión, tradicional-
mente se han utilizado topoloǵıas directas e indirec-
tas. Las topoloǵıas directas son escalables en coste,
pero no en prestaciones, mientras que las indirectas
mantienen las prestaciones pero su coste crece ex-
ponencialmente con el tamaño de la red. Con el fin
de ofrecer una topoloǵıa que escale tanto en coste co-
mo en prestaciones, se han propuesto topoloǵıas para
sistemas grandes, de tipo jerárquico y/o h́ıbrido, co-
mo las topoloǵıas Flattened butterfly [4], Dragonfly
[5] o KNS [6], que se benefician de la disponibilidad
de conmutadores de alto grado del mercado. La to-
poloǵıa Dragonfly ha ganado popularidad ya que es
muy fácil de construir con el hardware actual, ofrece
un alto ancho banda de bisección, diámetro bajo y
una buena relación rendimiento/coste.

Aunque estas topoloǵıas son capaces de obtener
un alto rendimiento, este puede verse mermado por
a los efectos negativos derivados de las situaciones de
congestión. El peor de estos efectos, y el que provoca
una mayor degradación de prestaciones, se conoce
como Head-of-Line (HoL) blocking [7]. Este efecto
aparece en los conmutadores o en las interfaces de red
cuando un paquete en la cabeza de un buffer bloquea
al resto de paquetes de ese buffer, incluso si piden
acceso a puertos o recursos que están disponibles.

En la literatura, se han propuesto muchas solu-
ciones para combatir tanto la congestión en gene-
ral como el HoL blockingen particular. Realmente,
cualquier solución orientada a en limitar la carga de
tráfico en la red o evitar o eliminar situaciones de
congestión puede disminuir la probabilidad de que
aparezca el HoL blocking. Sin embargo, existen mu-
chas técnicas diseñadas espećıficamente para reducir
este efecto. La mayoŕıa de ellas dividen los buffers
de los puertos de los conmutadores en varias colas
(por ejemplo, para soportar distintos canales virtua-
les [8]). Aprovechando esta organización, los distintos
flujos de paquetes se asignan a diferentes colas para
eliminar el HoL blocking producido entre estos flu-
jos. Algunas de estas soluciones son capaces de pre-
venir completamente el HoL blocking, pero requieren
recursos adicionales que no están disponibles en los
conmutadores actuales [9], [10], [11]. También hay
otros esquemas de colas factibles que reducen par-
cialmente el HoL blocking [12], [13], [14]. Entre estos
esquemas de colas factibles, los más eficientes son
aquellos diseñados espećıficamente para una topo-
loǵıa de red y un algoritmo de encaminamiento con-
cretos. En [15], [16], [17] se proponen varios ejemplos
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de estas técnicas que tienen en cuenta las propiedades
de la topoloǵıa y del algoritmo de encaminamiento
para reducir el HoL blocking más eficientemente y/o
requiriendo menos colas por puerto.

Siguiendo este enfoque, en este art́ıculo analiza-
mos cómo se comportan los flujos de tráfico en las
topoloǵıas Dragonfly que utilizan un algoritmo de
determinista de ruta mı́nima (conocido como MIN)
[5] de cara a proponer un esquema de colas que re-
duzca eficazmente el HoL blocking en esta topoloǵıa.
En primer lugar, hemos estudiado la naturaleza y
las causas espećıficas de la aparición de la congestión
en las topoloǵıas de tipo Dragonfly. También hemos
identificado cómo se origina y qué efectos tiene el
HoL blocking en esta topoloǵıa. Este análisis previo
es clave para diseñar un buen esquema de colas que
sea eficiente y escalable. Una vez que ya hemos es-
tudiado las dinámicas de los flujos congestionados e
identificado cómo se origina el HoL blocking, hemos
diseñamos un sencillo esquema de colas para reducir
el HoL blocking y, por tanto, mejorar el rendimiento
de la red. Téngase en cuenta que las topoloǵıas Dra-
gonfly que utilizan el encaminamiento MIN no son
libres de bloqueos por lo que se necesita que el siste-
ma de colas prevenga los posibles interbloqueos que
el algoritmo de encaminamiento podŕıa generar en la
red. Para ello, hemos agrupado las colas en dos redes
virtuales: una red virtual principal donde se asignan
los flujos de paquetes a colas de forma general y una
red virtual ��de escape�� (ver Sección II) que resuelve
las dependencias ćıclicas (es decir, los interbloqueos).
Cabe destacar que el esquema de colas que hemos di-
señado, no solo utiliza colas separadas dentro de la
red virtual principal, sino que también las usa en la
red virtual de escape, ofreciendo una segunda etapa
de prevención del HoL blocking, a la vez que se evitan
los interbloqueos. Por este motivo, la hemos llamado
Hierarchical Two-Level Queueing (H2LQ).

El resto del art́ıculo se organiza de la siguiente ma-
nera. La sección II describe la topoloǵıa Dragonfly
y el encaminamiento MIN. La sección III explica la
congestión en la red y ofrece una visión global de las
técnicas que intentan solucionar sus efectos adversos.
Además, se analiza el comportamiento de los flujos de
tráfico en redes Dragonfly con encaminamiento MIN.
Nuestra propuesta para reducir el HoL blocking en
topoloǵıas Dragonfly se describe en detalle en la sec-
ción IV y se evalúa en la sección V. Finalmente, en
la sección VI se indican algunas conclusiones.

II. La topoloǵıa Dragonfly

La topoloǵıa Dragonfly es un topoloǵıa jerárquica
que consiste en un conjunto de grupos, cada uno de
ellos compuesto de varios conmutadores donde se co-
nectan los nodos finales de cómputo o almacenamien-
to [5]. Los conmutadores que pertenecen al mismo
grupo se interconectan mediante canales locales que
forman la subred intra-grupo. A su vez, los grupos se
conectan entre śı mediante la subred inter-grupo, a
través de los canales globales de los conmutadores. Se
puede utilizar cualquier topoloǵıa para las subredes

Fig. 1: Diagrama de la topoloǵıa Dragonfly.

intra- o inter- grupo. Sin embargo, en [5] se sugiere
el uso de topoloǵıas totalmente conexas en ambos ni-
veles para mejorar su relación efectividad/coste. La
Figura 1 muestra un diagrama genérico de esta to-
poloǵıa. Con más detalle, la topoloǵıa Dragonfly se
puede definir mediante tres parámetros.

a Número de conmutadores en cada grupo.
p Número de nodos conectados a cada conmu-
tador.
h Número de canales por los que cada conmuta-
dor se conecta a otros grupos (canales globales).

Es decir, cada conmutador tiene p canales termina-
les para conectar con los nodos, a− 1 canales locales
que componen la subred intra-grupo y h canales glo-
bales que forman la subred inter-grupo. Por tanto, en
una red Dragonfly totalmente conexa hay ap(ah+1)
nodos, ah+1 grupos y a(ah+1) conmutadores, cada
uno con p+a+h−1 puertos. Aunque los parámetros
a, p y h pueden tener cualquier valor, se recomien-
da utilizar a = 2p = 2h para balancear la carga del
canal.
Hay varios tipos de algoritmos de encaminamiento

propuestos para esta topoloǵıa [5]. El más sencillo
y efectivo es el algoritmo de camino mı́nimo (MIN).
Este define tres pasos para encaminar un paquete
desde un origen s conectado al conmutador Ss en el
grupo Gs hasta un nodo destino d conectado a un
conmutador Sd en el grupo Gd:

1. Si Gs es diferente de Gd y Ss no tiene una cone-
xión global con Gd, los paquetes se encaminan
dentro de Gs hacia un conmutador intermedio
S1 conectado con Gd.

2. Si Gs es diferente de Gd, los paquetes se env́ıan
desde el conmutador intermedio S1 a través del
canal global para llegar a otro conmutador S2

en Gd.
3. Si el conmutador de llegada S2 no es Sd, los
paquetes se encamian dentro de Gd de S2 hacia
Sd.

Sin embargo, el encaminamiento MIN no es libre
de bloqueos. Para resolver este problema, también



401

pedro yebenes, jesús escudero-sahuquillo, pedro j. garcía, francisco j. quiles

un esquema de colas eficiente para reducir hol blocking en topologías dragonfly con encaminamiento determinista mínimo

Actas Jornadas Sarteco 2016, pp. 399-407© Ediciones Universidad de Salamanca

Fig. 2: Canales virtuales evitando interbloqueos.

en [5] se propone utilizar dos conjuntos disjuntos de
canales virtuales (VCs), soportados por dos colas en
cada puerto (ver la Figura 2). Básicamente, cada con-
junto disjunto de VCs (como por ejemplo, el conjun-
to de todos canales VC0), forman una red virtual
(VN), con distintos propósitos. Primero, los paque-
tes utilizan la VN principal (VC0) mientras están en
su grupo origen o cuando viajan hacia otro grupo.
Después, los paquetes moviéndose dentro del grupo
destino (es decir, están realizando el paso #3 del pro-
ceso de encaminamiento) se asignan a VN de escape
(VC1) para romper los ciclos que aparecen en el gra-
fo de dependencias entre canales. Téngase en cuenta
que el VC de escape solo se utiliza en puertos de
entrada de la red intra-grupo.

III. Congestión: problemas y soluciones

A. El problema de la congestión y sus posibles solu-
ciones

La congestión consiste en un colapso del tráfico
en varios caminos dentro de la red, lo que degrada
el rendimiento de la misma. El origen de la conges-
tión es la contención, que ocurre cuando varios flujos
de paquetes piden simultáneamente el acceso al mis-
mo puerto de la salida dentro de un conmutador. La
congestión también puede aparecer cuando un nodo
destino, por cualquier motivo, no puede absorber los
paquetes que le llegan desde la red al ritmo con el
que los recibe. En estos casos, y asumiendo redes sin
pérdidas1, los paquetes a los que no se les concede el
acceso permanecen bloqueados hasta que su petición
de cruce es aceptada. Si esta situación continúa en el
tiempo, los paquetes bloqueados retrasan el avance
de otros paquetes en el mismo buffer. Si los buffers se
llenan, la presión hacia atrás provocada por el control
de flujo propaga la congestión a otros conmutadores.
Finalmente, la congestión puede llegar a los nodos, lo
que incrementa la latencia de los paquetes y degrada
el rendimiento general de la red. Cabe destacar que
en una situación de congestión, no solo los ��flujos
calientes�� (flujos que contribuyen a la congestión) se
ven afectados por el atasco del tráfico. De hecho, los
flujos que no contribuyen a la congestión (llamados
��flujos fŕıos��) acaban avanzando a la misma veloci-
dad que los flujos calientes porque ambos compar-
ten los mismos buffers. Esto es un caso particular
del efecto llamado Head-of-Line (HoL) blocking, que
ocurre cuando un paquete que está pidiendo el acceso
a un puerto de salida se bloquea y no deja avanzar a
otros paquetes almacenados detrás suya en el mismo

1Téngase en cuenta que las redes sin pérdidas, es decir, que
no descartan paquete en caso de contención intensa, son la
opción habitual en los sistemas de altas prestaciones, siendo
InfiniBand el ejemplo más significativo de tecnoloǵıa de red
para estos sistemas.

buffer, incluso si estos paquetes van dirigidos a otros
puertos de salida libres [18].

El HoL blocking derivado de situaciones de conges-
tión se puede clasificar en dos tipos, dependiendo del
lugar en que se origina la congestión. Por un lado, si
el HoL blocking afecta a un flujo fŕıo en el conmu-
tador donde se origina la congestión, se llama HoL
blocking de bajo nivel [7]. Por otro lado, si un flujo
fŕıo se ve afectado por la congestión propagada desde
otros conmutadores, se conoce como HoL blocking de
alto nivel [19]. Independientemente del tipo de HoL
blocking, este efecto se puede considerar la principal
causa de la degradación del rendimiento de la red
tras la congestión. Realmente, si los flujos calientes
no interaccionan con los flujos fŕıos, la congestión no
degradaŕıa el rendimiento ya que los caminos de la
red que utilizan los flujos calientes funcionan a la
máxima velocidad [20].

Hay varios tipos de estrategias para tratar con la
congestión. Por un lado, la limitación de inyección
[21] utiliza la información de los conmutadores para
detectar la congestión e informar a los nodos origen
que contribuyen a la congestión de que deben reducir
su tasa de inyección. Una vez eliminada la conges-
tión, sus problemas derivados también desaparecen.
Esta estrategia la utiliza la especificación InfiniBand.
Sin embargo, presenta varios inconvenientes, ya que
no escala con el tamaño de la red y las notificaciones
pueden ser tan lentas que, una vez advertidos a los
nodos para que reduzcan su inyección, la información
sobre la congestión puede estar obsoleta.

Por otro lado, también se han propuesto otras es-
trategias basadas en la separación de flujos de datos
en colas (o canales virtuales [8]) diferentes, y pre-
venir el HoL blocking causado entre ellos. Hay dos
tipos de técnicas. Las primeras consisten en una asig-
nación dinámica de flujos calientes a colas donde se
identifican y se separan a estos flujos en colas diferen-
tes. Algunas propuestas son la descrita para ATLAS
[22], el mecanismo Regional Explicit Congestion No-
tification (RECN) [10] y Efficient and cost-effective
Congestion-Control (EcoCC) [11]. Sin embargo, es-
tas técnicas necesitan recursos adicionales que no
están disponibles en dispositivos de red del merca-
do como mecanismos para detectar y separar flujos
calientes, mensajes de control especiales o Content-
Addressable Memories (CAM) para registrar los pun-
tos congestionados en cada puerto. En el segundo
tipo de técnicas, los paquetes se almacenan en dife-
rentes colas según un criterio de asignación estático,
independientemente de las condiciones del tráfico, in-
tentando evitar el HoL blocking producido por esos
flujos de paquetes. Algunas de estas soluciones tienen
una implementación factible pero otras no. Por ejem-
plo, Virtual Output Queues at network level (VOQ-
net) [9] asigna a los paquetes dirigidos a cada destino
de red a una cola separada, necesitando tantas colas
como nodos en la red. Esta técnica previene total-
mente el HoL blocking, tanto de bajo como de alto
nivel, aunque no es escalable. Entre las técnicas de
implementación factible, Virtual Output Queues at
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switch level (VOQsw) [12] asigna paquetes a colas en
función del puerto de salida del conmutador, requi-
riendo tantas colas como puertos en el conmutador,
aśı como look-ahead routing [23]. De esta manera,
VOQsw previene totalmente el HoL blocking de bajo
nivel, pero no el de alto nivel. Otras técnicas simi-
lares que reducen el HoL blocking son Dynamically
Allocated Multi-Queues (DAMQs) [13], Destination-
Based Buffer Management (DBBM) [14] y Dynamic
Switch Buffer Management (DSBM) [24].
En general, las aproximaciones descritas no con-

templan las propiedades ni de la topoloǵıa ni del al-
goritmo de encaminamiento. Por el contrario, otras
śı lo hacen como los esquemas Output-Based Queue
Assignment (OBQA) [25] y vFTree [16] diseñadas
para topoloǵıas fat-tree que utilizan los algoritmos de
encaminamiento deterministas [26] y [27], respectiva-
mente. De una manera similar Band-Based Queuing
(BBQ) [17] se adapta a las topoloǵıas KNS [6] con el
algoritmo de encaminamiento Hybrid-DOR. En ge-
neral, todos estos esquemas aprovechan al máximo
las colas disponibles para separar los flujos de tráfi-
co tanto como es posible, teniendo en cuenta la dis-
tribución de tráfico determinada por la topoloǵıa y
el algoritmo de encaminamiento. Siguiendo este en-
foque, en este art́ıculo proponemos un esquema de
colas apropiado para las topoloǵıas Dragonfly.

B. Análisis de las situaciones de congestión en redes
Dragonfly

La utilización del algoritmo de encaminamiento
MIN implica que un paquete cruza como máximo
cuatro conmutadores (cuatro saltos) desde su origen
hasta su destino. La Figura 3 muestra los distintos
tipos de caminos ofrecidos por el encaminamiento
MIN. Hemos utilizado acrónimos para referirnos a las
conexiones desde los nodos (EN), los canales intra-
grupo (IG) y los canales inter-grupo (EG). Hemos
denotado el camino desde A a B utilizando en núme-
ro ��2��, por lo que se expresa como ��A2B��. A con-
tinuación se describen en profundidad los distintos
caminos:

Desde los nodos (EN) un paquete puede se-
guir uno de estos caminos (ver la Figura 3a):
• Hacia un nodo (EN2EN) conectado al mismo

conmutador (flecha azul en la Figura 3a). El
paquete realiza un único salto.

• Hacia la red intra-grupo (EN2IG). El nodo des-
tino está en el mismo grupo pero conectado a
otro conmutador o se encuentra en otro grupo
sin conexión directa con el conmutador origen
(flecha roja en la Figura 3a).

• Hacia la red inter-grupo (EN2EG). El nodo
destino está en otro grupo conectado con el
conmutador al que pertenece el nodo origen
(flecha verde la Figura 3a).

Desde la subred intra-grupo (IG) un paque-
te puede seguir uno de estos caminos (ver la Fi-
gura 3b):
• Hacia un nodo de conmutador (IG2EN). Los

paquetes generados en grupos distintos se al-

macenan en el puerto de entrada en el canal
virtual de escape (flecha azul en la Figura 3b).

• Hacia otro grupo externo conectado al conmu-
tador (IG2EN). Es el segundo salto de un pa-
quete ya que solo puede cambiar de grupo una
vez (flecha verde en la Figura 3b).

Desde la subred inter-grupo (EG) un pa-
quete puede seguir los siguientes caminos (Figu-
ra 3c):
• Hacia un nodo del conmutador (EG2EN). En

este caso la VN de escape no se utiliza (flecha
azul en la Figura 3c).

• Hacia otro conmutador del mismo grupo
(EG2IG). Los paquetes llegan de otro grupo
pero sus destinos están conectados al conmu-
tador por el que entran, por lo que efectúan su
penúltimo salto. Una vez que llegan al siguien-
te conmutador, los paquetes se almacenan en
el VC de escape (flecha roja en Figura 3c).

En situaciones de congestión, es probable que este
tipo de caminos causen HoL blocking, especialmen-
te cuando aparece un hotspot. Como se describe en
la Sección II, los paquetes se almacenan en el VC
de escape (a partir de ahora, EVC) en los puertos
de entrada cuando llegan a otros grupos. Si el EVC
en un puerto de entrada se llena, los paquetes ge-
nerados en otros grupos pero dirigidos a ese puerto
de entrada desde los conmutadores del mismo grupo
(flecha roja en la Figura 3c) se bloquearán debido
al control de flujo. Después, la congestión se propa-
ga hacia atrás ya que un grupo solo tiene una co-
nexión con otro grupo. De hecho, si la cola de un
puerto de entrada directamente conectada con la su-
bred inter-grupo (EG) contiene un paquete dirigido
a un conmutador cuyo EVC está bloqueado, todos
los paquetes que llegan desde el grupo conectado a
este puerto de entrada (los flujos EG2IG y EG2EN)
no pueden avanzar. Esto puede ocurrir incluso si es-
tos paquetes no están dirigidos al conmutador con el
EVC bloqueado, por lo que sufrirán HoL blocking de
alto nivel.

La Figura 4 muestra un ejemplo de la situación
anterior. En ella hay un grupo de una red Dragonfly
con nueve grupos (a = 4, h = 2, p = 2) con dos flujos
de paquetes entrantes en cada puerto de entrada de
la subred inter-grupo del conmutador 3 (S3). Esos
flujos EG2IG se dirigen a los nodos 0 y 1, aśı que el
paquete en la cabeza de cada VC en esos puertos de
entrada se dirige a un nodo conectado al conmutador
0 (S0), compartiendo la misma conexión IG. Sin em-
bargo, todos los paquetes mostrados en los puertos
de entrada del S3 no pueden avazar incluso aquellos
dirigidos a otros conmutadores que no son S0 (todos
se ven afectados por el HoL blocking de alto nivel).
Además, los dos grupos conectados S3 tampoco serán
capaces de enviar paquetes hacia este grupo, ya que
cada uno de llos solo tiene una conexión con el grupo
de la Figura 4.

Por otro lado, esta red puede sufrir HoL bloc-
king de bajo nivel cuando los paquetes entrantes que
llegan de grupos diferentes hacen su último salto y se
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(a) Caminos desde los nodos (b) Caminos desde la red intra-
grupo

(c) Caminos dese la red inter-
grupo

Fig. 3: Tipos de caminos en la topoloǵıa Dragonfly.

Fig. 4: Puertos de entrada bloqueados debido a la
contención en un canal virtual de escape, producien-
do HoL blocking de alto nivel.

Fig. 5: HoL blocking de bajo nivel producido en el
último salto de los paquetes con distintos destinos.

almacenen en el EVC, esperando para ser enviados
al nodo destino. Como solo hay un único VC para
estos paquetes, si varios puertos de entrada tienen
en la cabeza de sus VCs paquetes dirigidos al mismo
nodo, solo uno de ellos puede cruzar el conmutador.
Un ejemplo de este comportamiento se muestra en la
Figura 5. Los VCs tienen paquetes dirigidos al nodo
0, pero no pueden enviarse porque están bloqueados
por los paquetes dirigidos al nodo 1.

IV. Hierarchical Two-Level Queuing

(H2LQ)

Una vez que se ha analizado la congestión en las
redes Dragonfly, proponemos un sencillo esquema de
colas que reduce el efecto HoL blocking derivado de
la congestión y previene los interbloqueos. Asumi-
mos que los conmutadores utilizados solo tienen buf-
fers en los puertos de entrada (input-queued (IQ)
switches) divididos en varias colas, cada una de ellas
asignada un canal virtual (VC). Además, los VCs en
los puertos se agrupan en dos redes virtuales (VNs):
la VN principal y la VN de escape (EVN). Ténga-
se en cuenta que el HoL blocking debe ser reducido
tanto en la VN principal como en la EVN. Nuestro
enfoque consiste en expandir ambas VNs para que
tengan varios VCs. Este es el motivo por el que he-
mos llamado (en inglés) a esta técnica Hierarchical
Two-Level Queuing (H2LQ). H2LQ ha sido espećıfi-
camente diseñada para topoloǵıas Dragonfly total-

mente conexas que utilizan en algoritmo de encami-
namiento MIN (Sección II).

A. Asignación de paquetes a VCs en H2LQ

H2LQ separa los flujos de tráfico en dos VNs: la
VN principal y la EVN. El número de VCs que se
deben configurar en cada VN está directamente re-
lacionado con los parámetros Dragonfly a y p. Ideal-
mente, cada buffer debeŕıa implementar a VCs para
la VN principal y p VCs para la EVN. Sin embar-
go, como puede que no haya este número de VCs
disponibles en los conmutadores, el número de VCs
configurados para cada VN debe ser divisor de a o p,
respectivamente, para asignar el mismo número de
flujos a cada VC.
H2LQ asigna VCs a los paquetes en la VN prin-

cipal según el conmutador donde se conecta su no-
do destino, como indica la Ecuación 1. En la EVN,
los paquetes se asignan a VCs basándose en su nodo
destino como hace la Ecuación 2. De este modo, los
flujos de paquetes dirigidos a conmutadores distintos
se almacenan de manera separada siempre y cuan-
do permanezcan en la VN principal. Mientras que en
la EVN, los flujos de paquetes enviados a diferentes
destinos no comparten VC.

V CPr V N =
Destino%(a× p)

p
%#V CsPr V N

(1)

V CEVN = Destino%#V CsEVN (2)

En la Ecuación 1, ��V CPr V N �� es el VC en la VN
principal donde el paquete se almacenará en el si-
guiente conmutador utilizando su ��Destino�� como
parámetro, a y p son los parámetros Dragonfly y
��#V CsSt V N �� es el número de VCs configurados en
la VN principal. En la Ecuación 2, ��V CEVN �� es el
EVC donde el paquete será almacenado en el siguien-
te conmutador utilizando su ��Destino�� como paráme-
tro y ��#V CsEVN �� es el número de VCs dentro de
la EVN.
Por ejemplo, en una red Dragonfly configurada con

a = 8, h = 4 y p = 4 se puede implementar 8 VCs en
la VN principal y 4 VCs en la EVN (8+4). Si no hay
12 VCs en los puertos de entrada de los conmutado-
res, cualquier combinación de 8, 4 o 2 VCs puede ser
utilizada en la VN principal y 4, 2 o 1 en la EVN,
como por ejemplo 8+2, 4+1, 2+2, etc.
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Fig. 6: Varios VCs previniendo el HoL blocking de
alto nivel en un puerto de entrada.

Fig. 7: Varios EVCs evitando el HoL blocking de bajo
nivel en el salto final de los paquetes provenientes de
otros grupos.

B. Ventajas de la asignación de H2LQ

Utilizar varios VCs en la VN principal reduce el
HoL blocking de alto nivel que aparece en los puertos
de entrada de los conmutadores conectados a otros
grupos como se explica en la Sección III-B (y mos-
trado en la Figura 4).

La Figura 6 muestra el mismo escenario que la
Figura 4, pero utilizando H2LQ. Cuando utilizamos
H2LQ con 4 VCs en la VN principal, los paquetes di-
rigidos a diferentes conmutadores no comparten VC.
Consecuentemente, aunque el buffer de entrada de
S0 se llene, los paquetes dirigidos a ese conmutador
se almacenan en VC0, por lo que los paquetes al-
macenados en los VCs restantes (dirigidos a otros
conmutadores) pueden fluir libremente. Si el VC0 en
S3 se llena, la congestión podŕıa propagarse a otros
grupos, pero solo los paquetes almacenados en VC0
se veŕıan afectados.

Por otra parte, como se explica en la Sección III-B,
el HoL blocking de bajo nivel puede aparecen en la
EVN. La Figura 7 muestra el mismo escenario que
la Figura 5, pero utilizando H2LQ. En este caso los
paquetes dirigidos al nodo 0 no puede bloquearse por
los paquetes que se dirigen al puerto que se conecta
con el nodo 1, ya que se almacenan en un EVC dife-
rente, y no se produce HoL blocking de bajo nivel.

En general, reducir el HoL blocking en ambas VNs
mejora significativamente el rendimiento de la red,
especialmente en situaciones en las que aparece un
hotspot, como se muestra en evaluación de la siguien-
te sección. Además, la idea de utilizar varios VCs en
la EVN y asignar los paquetes a VCs según la Ecua-
ción 2 puede ser exportada a otros esquemas de colas
para mejorarlos.

V. Evaluación

En esta sección se muestran los beneficios obteni-
dos cuando se utiliza H2LQ a través de resultados de
varios experimentos. Todos los experimentos se han
realizado con el simulador descrito en [28] basado en
OMNeT++ [29] que se ha ampliado para incluir to-

poloǵıas Dragonfly y el algoritmo de encaminamiento
determinista MIN.

Para evaluar la escalabilidad de la propuesta, he-
mos considerado tres configuraciones diferentes de
Dragonfly detalladas en la Tabla I. Todas las subre-
des, tanto inter-grupo como intra-grupo, de todas las
configuraciones de la Tabla I son totalmente conexas.
Además, en todas las configuraciones de red, asumi-
mos enlaces serie segmentados full-duplex con un an-
cho de banda de 5 GB/s (40 Gbps), 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),
tanto como para los enlaces entre conmutadores co-
mo entre nodos y conmutadores. En todos los casos
la técnica de conmutación es Virtual Cut-Through,
la poĺıtica de control de flujo se basa en créditos y
el tamaño de los paquetes es de 4096 B. Además,
la arquitectura de conmutador modelada tiene los
buffers en los puertos de entrada (input-queued (IQ)
scheme). Los buffers pueden almacenar 64 paquetes,
siendo su tamaño 256 KB.

TABLA I: Configuraciones Dragonfly Evaluadas

#
Parámetros

Nodos
Conmuta Puertos por

a h p dores Conmutador

1 6 3 3 342 114 11
2 8 4 4 1056 264 15
3 10 5 5 2550 510 19

Nuestra propuesta ha sido evaluada junto a otros
esquemas de colas del estado del arte para ver las di-
ferencias de prestaciones que hay entre ellos. Téngase
en cuenta que estos esquemas no evitan los inter-
bloqueos, excepto VOQnet que normalmente ofrece
prevención de interbloqueos. Por tanto, hemos com-
binado estos esquemas con una EVN que consiste de
varios EVCs para una comparación justa con nuestra
propuesta. El nombre utilizado para referirnos a las
técnicas tiene el patrón: técnica-X Y, donde X es el
número de VCs utilizados en la VN principal e Y el
número de EVC utilizados en la EVN. Si Y es 1, no
hay reducción de HoL blocking en la EVN, solo eli-
minación de interbloqueos, pero si Y es mayor que 1,
los EVCS se asignan de acuerdo a la Ecuación 2. X e
Y son normalmente parámetros de la red Dragonfly,
como a y p, por tanto vaŕıan dependiendo de la confi-
guración de la red. Los esquemas de colas modelados
son los siguientes:

Deadlock Avoidance (DLA). Se han evaluado
las siguientes configuraciones: DLA-1 1 y DLA-
1 p. La primera es el esquema básico que no re-
duce el HoL blocking y que utiliza dos colas, una
de ella utilizada como EVC. La segunda utiliza
p EVCs y muestra lo que ocurre cuando no hay
prevención de HoL blocking en la VN principal
pero si en la EVN.
Virtual Output Queues at network level

(VOQnet) [9]. Como se describe en la Sección
III, VOQnet utiliza en cada puerto de entrada
una cola por cada nodo en la red necesitando
una gran cantidad de memoria RAM. Asumi-
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mos un mı́nimo de dos paquetes por cola, por
tanto el tamaño del buffer es mayor que en otras
técnicas (� 2.7 MB para la configuración #1, �
8.3 MB para la configuración #2 y � 20 MB
para la configuración #3 de la Tabla I). Cabe
destacar que este esquema no tiene una imple-
mentación factible pero es la referencia básica
de la máxima prevención del HoL blocking. Esta
técnica no necesita prevenir los interbloqueos ya
que no hay ciclos en su grafo de dependencia de
canales.
Virtual Output Queues at switch level

(VOQsw) [12]. Se ha evaluado una configura-
ción VOQsw-r p. La VN principal configura en
cada puerto de entrada tantas colas como puer-
tos tiene el conmutador: r (columna ��Puertos
por Conmutador�� en la Tabla I), aśı pues los pa-
quetes en la red principal se asignad a esas colas
de acuerdo a su puerto de salida del conmuta-
dor. Además, esta técnica necesita de look-ahead
routing como se describe en la Sección III.
Destination-Based Buffer Management

(DBBM) [14]. Este esquema asigna un VC en
la VN principal a un paquete según la fórmu-
la: Destino%#V Cs, siendo ��Destino�� el des-
tino del paquete y ��#VCs��, el número de VCs
dentro de la VN principal. Se han evaluado dos
configuraciones: DBBM-a p y DBBM-a 1.
Hierarchical Two-Levels Queuing (H2LQ).
Es nuestra propuesta, como se describe en la
Sección IV. Se han evaluado las configuraciones
H2LQ-a p y H2LQ-a 1.

En las siguientes subsecciones, se han probado es-
tos esquemas en cada configuración de red utilizando
los patrones de tráfico uniforme y hotspot. En ambos
casos, para evaluar el impacto de la carga de tráfi-
co en la red, el ratio de generación de los nodos se
incrementa un 10% desde el 10% hasta el 100% de
carga, con respecto al ancho de banda del enlace.
Las métricas utilizadas en la evaluación son la

productividad normalizada con respecto al ancho de
banda del enlace y la latencia de paquete. Las me-
didas se comienzan a tomar una vez que la red ha
llegado a un estado estable después de un peŕıodo de
calentamiento en el que se ha introducido en la red
tráfico suficiente para rellenar los buffers. Después, se
generan y marcan algunos paquetes para que sean los
únicos utilicen para medir la latencia. Una vez que
todos estos paquetes llegan a sus destinos, la simula-
ción acaba. Esto se hace para incorporar las medidas
de los paquetes con latencias altas.

A. Resultados de tráfico uniforme

Los resultados para el patrón de tráfico uniforme
se muestran en la Figura 8. Este patrón de tráfico
consiste en generar paquetes a destinos aleatorios de
la red. La métrica utilizada para evaluar este escena-
rio es la productividad con respecto a la latencia de
paquete.
Como se observa a través de la Figura 8a, la Fi-

gura 8b y la Figura 8c, los resultados para el tráfico

uniforme son muy similares, independientemente del
tamaño de la red. Como era de esperar, VOQnet ob-
tiene el mejor rendimiento. El peor lo obtiene DLA-
1 p, siendo incluso peor que el de DLA-1 1. Aunque
DLA-1 p utiliza un esquema de colas en la EVN, no
es capaz de explotarlo eficientemente. Además, utili-
zar más colas en el mismo buffer hace más pequeñas
las colas de la VN principal. Por tanto, reducir el
HoL blocking en la EVN no es útil sino se reduce en
el VN principal.

Cuando no se utilizan varios EVCs en la EVN,
DBBM-a 1 y H2LQ-a 1 obtienen un resultado simi-
lar, pero nuestra propuesta obtiene un mejor rendi-
miento utilizando los mismos recursos. Si se utilizan
varios EVCs en la EVN, H2LQ-a p obtiene un rendi-
miento similar a VOQsw-r p pero necesitando la mi-
tad de colas. Además nuestra propuesta obtiene un
mejor rendimiento que DBBM-a p en todas las confi-
guraciones de red consideradas. Como conclusión de
estos resultados, H2LQ obtiene el mayor ratio rendi-
miento/VCs. Si solo se utilizan varios VCs en la VN
principal con H2LQ, el rendimiento se incrementa un
15%, pero si además se utilizan varios EVCs, el ren-
dimiento se incrementa un 15% adicional. Además,
este incremento de rendimiento también se aplica a
DBBM.

B. Resultados de tráfico hotspot

El patrón de tráfico hotspot es muy común en
las bibliotecas de comunicación paralelas como MPI
cuando un proceso invoca la función gather. Básica-
mente, consiste en varios nodos enviando paquetes a
un único nodo, llamado hotspot. En nuestros experi-
mentos el 25% de los nodos de la red env́ıan paque-
tes a uno de los cuatro posibles destinos hotspot. Por
tanto, cada hotspot recibe tráfico del 6.25% de los
nodos de la red. Los nodos restantes (75%) generan
tráfico uniforme. Como la Figura 9a, la Figura 9b y
la Figura 9c muestran para estos escenarios, los re-
sultados obtenidos son muy similares para todos los
tamaños de red.

Al igual que antes, VOQnet obtiene el mejor re-
sultado ya que elimina completamente el HoL bloc-
king. Por un lado ambas variantes de DLA consiguen
un rendimiento muy bajo porque no son capaces de
tratar este efecto tan dañino. VOQsw-r p, DBBM-
a p y H2LQ-a p obtienen resultados muy similares,
requiriendo las dos últimas técnicas la mitad de re-
cursos. DBBM-a 1 siempre consigue un rendimiento
entre un 10% y un 15% menor, dependiendo de la
configuración de red, que las técnicas anteriores. Por
el contrario, H2LQ-a 1 es capaz de mantener el ren-
dimiento más cercano a los esquemas de colas eva-
luados que utilizan EVCs en la EVN. Esto muestra
que la asignación de flujos a VCs de la Ecuación 1
es más eficiente para reducir el HoL blocking que la
asignación de DBBM.

En resumen, nuestra propuesta ha sido diseñada
teniendo en cuenta el comportamiento de los flujos
de la topoloǵıa Dragonfly, por lo que es muy eficiente
para tratar el HoL blocking en situaciones de conges-
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Fig. 8: Resultados para tráfico uniforme. Latencia media de paquete versus tráfico aceptado normalizado.
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Fig. 9: Resultados para el tráfico hotspot. Rendimiento normalizado versus tráfico generado.

tión. De hecho, nuestra propuesta consigue un rendi-
miento similar a otros esquemas de colas, necesitan-
do una menor cantidad de recursos. Además, otros
esquemas de colas se pueden beneficiar del uso de
EVCs en la EVN, como hace DBBM.

VI. Conclusión

Para prevenir el HoL blocking en topoloǵıas Dra-
gonfly totalmente conexas de una manera eficiente,
en este art́ıculo presentamos el esquema de colas Hie-
rarchical Two-Level Queuing (H2LQ). Primero, ana-
lizamos y describimos el comportamiento de los flu-
jos de tráfico en este tipo de redes cuando se utiliza
el algoritmo de encaminamiento de camino mı́nimo
(MIN). Este análisis nos permite entender cómo se
genera el HoL blocking en esta topoloǵıa para encon-
trar la mejor manera de combatirlo.
Después describimos la propuesta que soluciona es-

te problema dividiendo el tráfico en varias colas o ca-
nales virtuales en la red virtual principal, y también
en la escape.
Mediante los resultados de simulación presentados

en este art́ıculo, podemos concluir que la técnica pro-
puesta es capaz de reducir el HoL blocking mientras
mantiene el rendimiento de la red durante situaciones
de congestión, requiriendo menos recursos que otras
técnicas. También se muestra cómo otros esquemas
de colas pueden ser optimizados para mejorar su ren-
dimiento utilizando varias colas en la red virtual de
escape, tal y como hace nuestra propuesta.
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Integración de Herramientas de Simulación con
OpenFabrics Software para el Modelado de

Redes de Interconexión InfiniBand
German Maglione-Mathey, Pedro Yebenes, Jesus Escudero-Sahuquillo, Pedro J. Garcia y

Francisco J. Quiles1

Resumen— El diseño de redes de interconexión es
uno de los aspectos fundamentales para los sistemas
de altas prestaciones (HPC) en la era del Exascale.
Las decisiones de diseño que involucran la selección
de la topoloǵıa de red, los algoritmos de encami-
namiento, los mecanismos de tolerancia a fallos y el
control de congestión son cruciales para obtener el
mayor rendimiento posible de la red. En este sentido,
desde el punto de vista del software de control de
las redes de interconexión, se invierten grandes can-
tidades de recursos en crear abstracciones software
(middleware) compatibles con diferentes tecnoloǵıas de
interconexión lo que permite la interoperabilidad en-
tre las distintas tecnoloǵıas. Como por ejemplo el
OpenFabrics Software (OFS) utilizado en redes de al-
tas prestaciones donde se requieren bajas latencias de
comunicación y alto ancho de banda. OFS es com-
patible con InfiniBand, iWarp y RoCE. Uno de los
desaf́ıos en el diseño de nuevas caracteŕısticas que
mejoren el rendimiento de las redes de interconexión
es la necesidad de utilizar herramientas de mode-
lado y simulación para representar la latencia intro-
ducida al tráfico de la red por cada una de las partes
que componen OFS. Los diseñadores de redes de in-
terconexión utilizan herramientas de simulación que
modelan nuevas caracteŕısticas de la red, con el ob-
jetivo de representar fielmente su comportamiento y
diseñar nuevas arquitecturas de red. Seŕıa muy in-
teresante si algunos de los módulos de OFS se co-
municarán con herramientas de simulación, ya que
esto haŕıa posible integrar la capa middleware con
herramientas de simulación para propósitos de tes-
teo y análisis de prestaciones de los nuevos mode-
los de red en conjunto con la capa middleware. En
este trabajo presentamos una capa software para in-
tegrar algunos módulos de OFS con herramientas de
simulación basadas en OMNeT++. Además, pro-
ponemos un conjunto de herramientas para analizar
las propiedades de diferentes topoloǵıas de red, que
servirán de ayuda a los diseñadores de red en la toma
de decisiones de diseño y configuración.

Palabras clave—Redes de Interconexión, InfiniBand,
Simulación, Modelado, Integración, Herramientas.

I. Introducción

EL procesamiento y análisis de datos generados
por aplicaciones cient́ıficas y de Big Data re-

quieren una gran potencia de cómputo, que general-
mente se consigue mediante el uso de estructuras de
computación de alto rendimiento (High Performance
Computing, HPC), como los supercomputadores.
Tianhe-2 (MilkyWay-2), el supercomputador desar-
rollado por la Universidad Nacional de Tecnoloǵıa de
Defensa de China, es actualmente el supercomputa-

1Depto. de Sistemas Informáticos, Universidad de
Castilla-La Mancha, Campus Universitario s/n, 02071,
Albacete, España. german.maglione@dsi.uclm.es,
{pedro.yebenes, jesus.escudero, pedrojavier.garcia,
francisco.quiles}@uclm.es

dor más potente del mundo, con un rendimiento de
33,86 PETAFLOP/s (1 PETAFLOP/s = mil billones
de operaciones de punto flotante por segundo) según
el benchmark Linpack [1]. Cabe destacar que el obje-
tivo principal para esta década en el campo del HPC
es alcanzar el nivel de computación Exascale [2], lo
que significa un rendimiento de exaflop/s (1018 op-
eraciones de punto flotante por segundo) para el año
2023.
Los sistemas HPC generalmente requieren redes de

interconexión de baja latencia y alto ancho de banda.
Estas redes permiten altas velocidades de comuni-
cación entre procesos ejecutándose en diferentes no-
dos de cómputo. Sin embargo, mientras que los sis-
temas HPC aumentan de tamaño y se reduce el coste
de los nodos de cómputo, la red de interconexión
debe también optimizar su diseño para abaratar su
coste, y optimizar para obtener las mejores presta-
ciones con el mı́nimo de recursos necesarios. En
efecto, la red de interconexión debe cumplir con los
altos requisitos de comunicación de las aplicaciones
actuales o de otra manera se convertirá en el cuello de
botella del sistema. En consecuencia, cada aspecto
de diseño de la red de interconexión (topoloǵıa, en-
caminamiento, etc.) debe ser analizado cuidadosa-
mente con el fin de obtener comunicaciones de gran
ancho de banda, baja latencia, escalabilidad, y bajo
consumo eléctrico.
Con respecto a las tecnoloǵıas de redes de inter-

conexión de altas prestaciones, actualmente la ar-
quitectura InfiniBand (IBA) [3] es la más utilizada
en clusters HPC. En Noviembre del 2015 el 47, 4%
de los supercomputadores más potentes del mundo
utilizan InfiniBand como tecnoloǵıa de red de inter-
conexión. Entre otras caracteŕısticas IBA ofrece flex-
ibilidad para implementar cualquier topoloǵıa de red
y mecanismos para configurar los algoritmos de en-
caminamiento necesarios. Además, pueden utilizarse
canales virtuales, o Virtual Lanes (VL) en termi-
noloǵıa InfiniBand, para garantizar que no existen
inter-bloqueos, para proporcionar calidad de servicio
(Quality-of-Service, QoS) o para ofrecer control de
la congestión.
Por otra parte, los modelos de simulación se uti-

lizan ampliamente en varios campos de investigación,
con el objetivo de probar y verificar nuevas técnicas
sin implementarlas en sistemas reales lo que supone,
por ejemplo, un ahorro en infraestructura, entre
otras múltiples ventajas. En particular, en el caso
de las redes de interconexión de altas prestaciones,



410

© Ediciones Universidad de Salamanca

german maglione-mathey, pedro yebenes, jesus escudero-sahuquillo, pedro j. garcía, francisco j. quiles

 integración de herramientas de simulación con openfabrics software para el modelado de redes de interconexión infiniband

Actas Jornadas Sarteco 2016, pp. 409-414

los modelos de simulación se utilizan para la evalu-
ación del rendimiento, lo que permite comparar di-
rectamente diferentes técnicas y diseños con difer-
entes cargas de trabajo.

Una de las alternativas más conocidas para de-
sarrollar simuladores de redes de interconexión es
OMNeT++ [4], un framework que ofrece un con-
junto de componentes para crear modelos de simu-
lación (además de un conjunto de bibliotecas y un
entorno de desarrollo). Además, en el caso espećıfico
de la tecnoloǵıa InfiniBand puede emplearse un sim-
ulador llamado ibsim. Este simulador es parte de
las herramientas disponibles en el Open Fabric Soft-
ware [5] (básicamente el software de control del hard-
ware IBA) y modela en detalle cada componente de
una red InfiniBand. Sin embargo, y aunque un gran
nivel de detalle a la hora de modelar el hardware
real es una gran ventaja, tiene el inconveniente de
encontrarse limitado a redes de tamaños reducidos.
Además, no cuenta con la infraestructura necesaria
para generar distintos patrones de tráfico o mode-
lar las cargas de trabajo necesarias para las evalua-
ciones de rendimiento. Por contra, existen modelos
de InfiniBand basados en OMNeT++, como los de-
scritos en [6] y [7], que son capaces de modelar redes
de tamaño superior pero no pueden utilizar directa-
mente la información que proporciona el hardware
real, teniendo que programar scripts ad hoc para
cada caso [6]. Otro de los inconvenientes principales
de estos modelos es la necesidad de definir el patrón
de interconexión para cada red de forma manual.

Esta situación lleva a la duplicación de tareas cuya
consecuencia es la proliferación de scripts ad hoc que
aumentan la probabilidad de cometer errores. La du-
plicación de código y depuración de errores consumen
una parte significativa del tiempo dedicado a la in-
vestigación.

En este trabajo presentamos el diseño y la imple-
mentación de una nueva capa de software para in-
tegrar, por un lado, el software de control del hard-
ware InfiniBand (OpenFabrics Software) y, por otro
lado, los simuladores y bibliotecas disponibles para
el modelado y simulación de redes de interconexión.
El nombre que hemos dado a esta nueva capa soft-
ware es RAAP HPC Tools. Las RAAP HPC Tools
servirán de nexo de unión entre el OpenFabrics Soft-
ware, las Third-Party Libs (conjunto de bibliotecas
disponibles para la generación de topoloǵıas y algo-
ritmos de encaminamiento, generación de patrones
de tráfico, etc.), los simuladores y el hardware Infini-
Band.

Este art́ıculo está organizado de la siguiente man-
era: En la Sección II se describe la arquitectura In-
finiBand; en la Sección III se introduce el framework
OMNeT++ para el desarrollo de herramientas de
simulación; en la Sección IV se describen las RAAP
HPC Tools. Y finalmente, las conclusiones de este
trabajo pueden verse en la Sección V.

II. InfiniBand

La arquitectura InfiniBand (IBA) [3], especifica
una tecnoloǵıa de interconexión de alto rendimiento
para clusters HPC, que provee baja latencia y un alto
ancho de banda con una baja sobrecarga de proce-
samiento. InfiniBand define una red de interconexión
de nodos (de procesamiento y/o almacenamiento),
mediante el uso de enlaces, conmutadores y routers.
Esta red es independiente del sistema operativo y ar-
quitectura del procesador de los nodos finales. Infini-
Band soporta anchos de banda en los enlaces, supe-
riores a otras tecnoloǵıas como Ethernet, además de
ofrecer mejor latencia y rendimiento. En este aspecto
cabe destacar que la hoja de ruta de la IBA Trade As-
sociation [8], prevé que los enlaces InfiniBand lleguen
a 600 Gbit/s, 12x HDR (high-data rate) en 2017.

Cada nodo en una red InfiniBand necesita una
tarjeta Host Channel Adapter (HCA). Los conmuta-
dores tienen más de un puerto InfiniBand y reenv́ıan
paquetes desde un puerto a otro para continuar con
la transmisión del paquete dentro de la subred1. Un
router se utiliza para reenviar paquetes entre subre-
des si es necesario. La gestión de la red se realiza uti-
lizando conceptos de las redes definidas por software,
utilizando interfaces abiertas y estándares de la in-
dustria, controlando los elementos f́ısicos de la red e
introduciendo caracteŕısticas de ingenieŕıa de tráfico.
Espećıficamente, el Subnet Manager (SM) es una en-
tidad software que configura y mantiene operativa su
red local. El SM descubre la topoloǵıa subyacente e
inicializa la red, asigna identificadores únicos a to-
dos y cada uno de los elementos de la red, determina
las unidades de transferencia máximas (MTUs) y rel-
lena las tablas de encaminamiento de acuerdo con el
algoritmo de encaminamiento elegido.

Cada dispositivo en la subred tiene un identifi-
cador local (LID), definido como una dirección de
16 bits asignada por el SM. Todos los paquetes en-
viados dentro de una subred utilizan, a nivel de en-
lace, el LID como dirección de destino para el reenv́ıo
y la conmutación de paquetes. El tamaño del LID
permite subredes de hasta 48.000 nodos finales. Se
asignan nuevos LIDS cada vez que una subred se
reconfigura. InfiniBand utiliza encaminamiento dis-
tribuido basado en destino. Cada conmutador tiene
un tabla de búsqueda (Linear Forwarding Table o
LFT) que relaciona puerto de salida con LID de des-
tino.

InfiniBand soporta calidad de servicio (QoS) cre-
ando canales virtuales (VLs). Los canales virtuales
(Virtual Lanes en terminaloǵıa InfiniBand) son en-
laces lógicos separados que comparten un mismo en-
lace f́ısico. Cada enlace puede soportar hasta 15 VLs
estándares (desde VL0 hasta VL14) y un VL de con-
trol (VL15), la prioridad de los VL se asigna de forma
decreciente, el VL15 tiene la mayor prioridad y el
VL0 la menor. A cada paquete de datos se le asigna
un nivel de servicio (SL) para asegurar la calidad de
servicio (QoS) requerida. Cada router, conmutador

1En InfiniBand una subred es el término para delimitar un
conjunto de nodos interconectados únicamente por conmuta-
dores, a nivel de capa de red.
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y HCA tienen una tabla por puerto que relaciona los
SLs con los VLs (SL2VL), que rellena el SM, se usa
con la finalidad de mapear los SLs asignados a los
paquetes a los VLs soportados en ese enlace.

III. El Framework OMNeT++

Una simulación es la imitación del funcionamiento
de los procesos del mundo real o del un sistema a
lo largo del tiempo. La simulación implica la gen-
eración de una historia artificial del sistema y su ob-
servación para generar conclusiones sobre las carac-
teŕısticas del funcionamiento del sistema real [9].

El comportamiento de un sistema a medida que
evoluciona a lo largo del tiempo se ha estudiado
mediante el desarrollo de un modelo de simulación.
Normalmente, este modelo tiene un conjunto de
supuestos sobre el funcionamiento del sistema, que
están expresados usando relaciones matemáticas,
lógicas y simbólicas entre las entidades del sistema.
Una vez desarrollado y validado, el modelo se utiliza
para investigar cuestiones de tipo “¿qué pasaŕıa si?”
sobre el sistema real. Los cambios potenciales del sis-
tema pueden ser simulados para predecir su impacto
en el rendimiento del sistema. Además, la simulación
se utiliza para estudiar sistemas en la fase de diseño,
antes de que dichos sistemas se creen. Aśı pues, la
simulación se puede utilizar como una herramienta
de análisis para predecir el efecto de los cambios en
los sistemas reales, y como una herramienta de diseño
para predecir el rendimiento de los nuevos sistemas.

Una de las alternativas más utilizadas para desar-
rollar modelos de simulación es OMNeT++ [4]. OM-
NeT++ es un simulador de eventos discretos basado
en C++ que se usa para modelar de redes de comuni-
cación, multiprocesadores y otros sistemas paralelos
o distribuidos. Su objetivo principal es el modelado
de redes de gran escala.

Un modelo de OMNeT++ consiste en una serie
de módulos que se comunican mediante el paso de
mensajes. Los módulos activos se llaman módulos
simples(es decir, aquellos donde se implementa di-
rectamente la funcionalidad). Están escritos en
C++ utilizando la biblioteca de clases de simulación.
Los módulos simples se pueden agrupar con otros
módulos simples formando módulos compuestos que
también se pueden combinar con otros módulos sim-
ples o compuestos, y aśı sucesivamente, ya que el
número de niveles de herencia es ilimitado. En OM-
NeT++, al modelo en su conjunto se le denomina
red, formado por unidades simples y/o compuestas.
Esta jerarqúıa de componentes puede verse en la Fig.
1.

Los módulos simples suelen enviar los mensajes a
través de puertas, pero también los pueden enviar
directamente al módulo destino. Las puertas son las
interfaces de entrada y de salida de los módulos: los
mensajes se env́ıan a través de puertas de salida y lle-
gan a las puertas de entrada. Una puerta de entrada
y una de salida se unen mediante una conexión. Las
conexiones se crean en un solo nivel dentro de la jer-

Fig. 1. Arquitectura de un modelo basado en OMNeT++.

arqúıa del módulo: dentro de un módulo compuesto,
las correspondientes puertas de dos submódulos, o la
puerta de un submódulo y la puerta de un módulo
compuesto pueden conectarse. Debido a la estruc-
tura jerárquica del modelo, los mensajes viajan a
través de una cadena de conexiones, comenzando y
terminando en módulos simples.

Los módulos compuestos actúan como “cajas ne-
gras” en el modelo, haciendo transparente la trans-
misión de los mensajes entre su interior y el mundo
exterior. Además, pueden definirse tipos de conex-
iones con propiedades espećıficas (canales) y reusar-
los en diferentes sitios. Los módulos pueden
tener parámetros que se usan principalmente para
trasladar los datos de parámetros de configuración
a los módulos simples, que son necesarios para
definir la topoloǵıa del modelo. Igualmente, los
módulos compuestos pueden pasar los parámetros a
sus submódulos.

En OMNeT++ el usuario describe la estruc-
tura del modelo a simular en el lenguaje NED
(NEtwork Description). NED permite al usuario
declarar módulos simples, conectarlos y ensamblarlos
en módulos compuestos. El usuario puede etiquetar
algunos módulos compuestos como redes, que son los
modelos a simular. Los canales son otro tipo de com-
ponente, cuyas instancias pueden ser utilizadas en los
módulos compuestos.

Finalmente, la configuración y los datos de entrada
para la simulación se encuentran en un archivo de
configuración que normalmente llama omnetpp.ini.
El archivo INI es un archivo de texto que consiste
en entradas agrupadas en diferentes secciones. os
parámetros de los módulos pueden ser asignados
en los archivos NED o en el archivo omnetpp.ini.
En este archivo, los parámetros de los módulos son
referidos por sus caminos completos o los nombres de
la jerarqúıa. Este nombre consiste en una lista sep-
arada por puntos de nombres de módulos (desde el
nivel jerárquico más alto al más bajo), más el nombre
del parámetro. Además, dentro de este archivo INI
es posible asignar una lista de valores a un parámetro
(o varios) en concreto, con lo cual se podrá ejecutar
una simulación por cada uno de los valores definidos
y obtener los resultados en ficheros separados para
su procesamiento.

OMNeT++ tiene incorporado un soporte para reg-
istrar los resultados de las simulaciones mediante
ficheros de resultados que pueden contener vectores
de salida o escalares de salida. Los vectores de salida
son datos de series a lo largo del tiempo, grabados
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desde los módulos simples o los canales. Los escalares
de salida son resúmenes de resultados, calculados du-
rante la simulación y generados cuando la simulación
acaba. Una vez generados estos ficheros de salida
de resultados, pueden analizar utilizando el IDE de
OMNeT++ o scavetool, que es su versión de ĺınea
de comandos o pueden procesarse con herramientas
y lenguajes de programación como Matlab, R, etc.
Los datos contenidos en los archivos, pueden grafi-
carse utilizando el propio IDE de la plataforma o
utilizando herramientas como Gnuplot.

IV. Descripción de las RAAP HPC Tools

En esta sección se describe la capa software prop-
uesta para integrar los diferentes módulos presentes
en OpenFabrics Software (OFS) con los simuladores
basados en el framework OMNeT++ [10]. El primer
paso consiste en generar un fichero de definición de
la topoloǵıa a simular. Este fichero contiene infor-
mación acerca de los dispositivos de la red (nodos,
conmutadores y enlaces), y debe ser compatible con
el formato utilizado por ibsim, OpenSM y las her-
ramientas provistas por OFS. En el siguiente paso
se utiliza ibsim en combinación con OpenSM para
simular la construcción de la red, mediante el inter-
cambio de mensajes de control y generar las tablas
de encaminamiento y el resto de estructuras definidas
dentro de cada elemento de red. Hemos implemen-
tado una capa software, a la que hemos bautizado
como RAAP HPC Tools (RHT). Este software uti-
liza las herramientas y módulos de OFS para recabar
y procesar la información generada por ibsim. El
diseño e implementación de la capa RHT se ha re-
alizado en grupo de Redes y Arquitecturas de Al-
tas Prestaciones (RAAP) [11] de la Universidad de
Castilla-La Mancha. La generación de los ficheros
de entrada para los diferentes módulos de OFS es
responsabilidad de la capa RHT. La Figura 2 mues-
tra un esquema de la arquitectura propuesta para la
integración de OFS con OMNeT++.

Fig. 2. Integración de los módulos OFS (OpenSM, ibsim y
IB tools) con las HPC RAAP Tools y simuladores basados
en OMNeT++.

Estas herramientas son una evolución de las her-
ramientas ad hoc utilizadas en [6] y [12]. Incorpo-
rando varias mejoras y utilizando un diseño general
para poder ser reutilizadas en diferentes escenarios

de pruebas. En resumen, las aportaciones de este
trabajo son:

• Los ficheros de definición de topoloǵıas pueden
ser generados por herramientas externas, o uti-
lizando libtopgen y sus herramientas asoci-
adas. El formato de este fichero es compat-
ible con la salida generada por el comando
ibnetdiscover. Cabe destacar que es posi-
ble utilizar otras herramientas para generar los
ficheros de definición de topoloǵıas, o utilizar
libtopgen directamente.

• Hemos implementado la capa RHT, un conjunto
de bibliotecas y herramientas asociadas capaces
de recabar información acerca de la red y tra-
ducir esa información para ser consumida por los
modelos de simulación basados en OMNeT++,
como los descritos en [7], [13] y [6].

• Se complementan las utilidades de OFS como
ibdignet, con la capacidad de realizar análisis
estáticos de la topoloǵıa y de los algoritmos de
encaminamiento. Es capaz de detectar si un al-
goritmo de encaminamiento es libre de bloqueos
para una topoloǵıa en particular.

El requisito principal es obtener el fichero de
definición de la topoloǵıa que se quiere estudiar, en
un formato compatible con ibsim. Este fichero es un
archivo de texto con un formato similar a la salida
del comando ibnetdiscover y puede ser extráıdo
de un cluster real. O utilizando las herramientas de
libtopgen. Sin embargo, es posible desarrollar her-
ramientas auxiliares que generen dichos ficheros de
definición de los patrones de conexión y los algorit-
mos de encaminamiento, en un formato similar. Una
vez obtenidos los ficheros necesarios, los utilizamos
como entradas para ibsim y OpenSM. Primero ibsim
crea y conecta los elementos de red (ej: nodos, con-
mutadores y enlaces) para la topoloǵıa definida en el
fichero de descripción. Como segundo paso OpenSM,
en la fase de reconocimiento, descubre la topoloǵıa
construida por ibsim utilizando los datagramas de
administración de InfiniBand (MADs). Después, se
aplica un algoritmo de encaminamiento y rellena las
tablas de rutas de cada conmutador. Sin embargo
ibsim no tiene las caracteŕısticas necesarias para es-
cenarios de simulación que requieran modelar difer-
entes patrones de tráfico en la red y carece de las fun-
cionalidades para recabar datos con fines de análisis
estad́ısticos. Una vez que la red está completamente
creada y con las estructuras de datos de los conmu-
tadores completas, podemos utilizar las herramien-
tas disponibles en OFS para obtener la información
necesaria sobre la red, la velocidad de los enlaces,
el contenido de las tablas de encaminamiento, los
LIDs, etc. Finalmente, los resultados obtenidos con
las herramientas InfiniBand se utilizan como entrada
para RHT de cara a generar la descripción de la
topoloǵıa (o los ficheros necesarios) que utilizarán
como ficheros de entrada los modelos de simulación.
Aunque la estructura de la capa RHT puede ser apli-
cada a otros simuladores, en este trabajo hemos im-
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plementado esta funcionalidad para los modelos de
OMNeT++ descritos anteriormente.

Por otro lado, las herramientas que componen la
capa RHT extraen datos (utilizando IB Tools) y re-
alizan un análisis sintáctico de los resultados, tra-
duciendo esta información a un formato compat-
ible para los simuladores basados en OMNeT++.
Espećıficamente, la capa RHT implementa cier-
tas funcionalidades para cumplir con dos objetivos.
Primero, traducir la información extráıda de ibsim
en un formato compatible con los simuladores, como
por ejemplo ficheros NED e INI necesarios para los
modelos basados en OMNeT++. Segundo, propor-
cionar información sobre las caracteŕısticas de la
topoloǵıa y el algoritmo de encaminamiento. Cabe
destacar que una vez obtenida la representación
lógica de la red, utilizando ibsim y OpenSM, puede
ser deseable analizar las propiedades de la topoloǵıa
con el fin de proporcionar a los diseñadores de la
red con información útil sobre los posibles bloqueos
(deadlocks), rutas alternativas que mejoran la eficien-
cia de la red y otro tipo de información que pueda ser
de utilidad para el desarrollo de técnicas de control
de congestión. Para cumplir con estos objetivos la
capa RHT se compone de dos partes diferenciadas:
las RHT Libs que son un conjunto de bibliotecas
que implementan las funcionalidades de generación
de topoloǵıas, y análisis sintáctico de los diferentes
resultados obtenidos de las IB Tools, aśı como de
los ficheros NED e INI utilizados por el framework
OMNeT++. Y, las RHT Utilities que complemen-
tan las bibliotecas descritas antes con utilidades de
conversión y análisis. Y además, sirven como base
para implementar otras herramientas.

Dentro de las bibliotecas que constituyen RHT
Libs, se encuentra libofsparse. Esta biblioteca
aglutina un conjunto de analizadores sintácticos ca-
paces de procesar la salida de todas las IB Tools,
como por ejemplo ibnetdiscover, ibdiagnet,
OpenSM, etc., y crear el grafo que representa de forma
lógica la topoloǵıa bajo estudio. Los análisis poste-
riores utilizarán este grafo para extraer información
topológica y de encaminamiento. Otra de las bib-
liotecas importantes es libtopgen. Esta biblioteca
es un compendio de topoloǵıas y algoritmos de en-
caminamiento, que puede ser utilizada para generar
las redes a simular o utilizar las utilidades comple-
mentarias para generar los ficheros necesarios para
los simuladores. Ambas bibliotecas, libofsparse y
libtopgen ofrecen una interfaz de aplicación (API)
consistente y única, con el fin de reutilizar la mayor
cantidad de código posible y facilitar, a los desar-
rolladores de simuladores, la integración de la capa
RHT con sus modelos de simulación, estén o no basa-
dos en OMNeT++.

Las utilidades que componen RHT Utilities operan
sobre los grafos generados tanto por libofsparse

como por libtopgen. Dentro de estas utilidades se
incluye ib2om cuyo objetivo es generar los ficheros de
entrada para los simuladores basados en OMNeT++
(ficheros NED e INI). Actualmente están soporta-

dos los simuladores descritos en [6], [13] y [7]. Otra
utilidad de la capa RHT es la herramienta tan [12],
que permite el análisis de varios aspectos de la red.
Además de varias métricas como la utilización de
buffers, VLs, diámetro, el número medio de saltos,
etc. Finalmente, chkcyc es una utilidad que utiliza
la biblioteca libofsparse y realiza un análisis de de-
pendencia ćıclica de buffers, que sirve para detectar si
la topoloǵıa modelada puede generar interbloqueos..

V. Conclusiones

Un diseño meticuloso de la red de interconexión
es necesario para asegurar el rendimiento óptimo de
los sistemas HPC. En la actualidad la arquitectura
InfiniBand (IBA) se presenta como una alternativa
popular dentro de la comunidad HPC con respecto
a otras tecnoloǵıas de interconexión. Esta arquitec-
tura se beneficia de una capa software intermedia
(middleware) que sirve de nexo entre el hardware
InfiniBand y el sistema operativo. Esta capa se de-
nomina OpenFabrics Software (OFS) y se utiliza en
aplicaciones que requieren gran eficiencia, bajas la-
tencias y accesos de E/S rápidos para dispositivos
de almacenamiento y sistemas de ficheros distribui-
dos. Además de InfiniBand, OFS es compatible con
otras tecnoloǵıas de red como: iWarp, RoCE, Omni-
Path, etc. Por otra parte, los modelos de simulación
se utilizan ampliamente en el diseño de redes de in-
terconexión, para modelar y evaluar el impacto que
tienen en la red las nuevas técnicas desarrolladas,
antes de ser implementadas en sistemas reales. Uno
de los mayores desaf́ıos al que se deben enfrentar los
desarrolladores de simuladores es modelar de forma
precisa las interacciones entre las aplicaciones HPC
y las redes simuladas. Por lo que, las latencias intro-
ducidas por las transacciones entre las aplicaciones y
el middleware deben ser modeladas con una aprox-
imación suficiente, para poder reproducir este com-
portamiento dentro del modelo de simulación.

En este trabajo, describimos el desarrollo de una
capa software que integra parte de los módulos de
OFS (actualmente ibsim, OpenSM e IB Tools) con
modelos de simulación basados en el framework OM-
NeT++. Esta capa software, llamada RAAP HPC
Tools (RHT), es capaz de generar los ficheros de
entrada requeridos por herramientas de simulación
basadas en OMNeT++. Además, utilizando los
ficheros de definición de topoloǵıa, estas herramien-
tas son capaces de analizar las propiedades de la
red, como las rutas disponibles, el diámetro de la
red, posibles bloqueos en el algoritmos de encami-
namiento, etc. La información proporcionada gra-
cias al uso de la capa RHT permite tomar decisiones
de diseño en la red de interconexión. Como trabajo
futuro, planeamos integrar la capa RHT con otros
módulos y tecnoloǵıas compatibles con OFS como:
iWarp, RoCE, OmniPath, etc. Además, de mejorar
la integración a nivel de componentes con el frame-
work OMNeT++ y soportar otros frameworks para
el desarrollo de simuladores.
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Modelado realista de una NoC fotónica
en un entorno de simulación CMP detallado
José Puche, Sergio Lechago, Salvador Petit, Maŕıa E. Gómez y Julio Sahuquillo 1

Resumen—La tecnoloǵıa fotónica constituye una so-
lución prometedora para el conocido problema de las
comunicaciones en los multiprocesadores actuales. Es-
ta tecnoloǵıa presenta caracteŕısticas deseables como
latencias reducidas y consumo prácticamente inde-
pendiente de la distancia. Sin embargo, dado que la
tecnoloǵıa nanofotónica se encuentra todav́ıa en desa-
rrollo, los simuladores de sistemas detallados actuales
pueden carecer de modelos precisos de los componen-
tes fotónicos. De este modo, cuando se asumen mode-
los fotónicos imprecisos, los resultados obtenidos no
son representativos.

Este paper resume todos los componentes de una
NoC (Network on Chip) fotónica completamente ope-
rativa y presenta el estado del arte actual de esta tec-
noloǵıa. Además, se evalúa una red fotónica realista
formada por dos anillos fotónicos y un mecanismo de
arbitraje basado en tokens. Posteriormente, esta pro-
puesta es contrastada con un enfoque no realista. Am-
bos modelos son estudiados bajo diferentes configura-
ciones en las que el número de wavelengths empleado
en cada waveguide fotónico es modificado. Los resul-
tados experimentales muestran que el modelo de NoC
no-realista presenta una desviacion de hasta un fac-
tor de 6 en latencia de red respecto al modelo realista.
Esto se traduce en una variación del rendimiento del
sistema superior al 10% en varias de las aplicaciones
estudidas, lo que demuestra la importancia de mode-
los precisos cuando se simulan tecnoloǵıas en desarro-
llo como la nanofotónica.

Palabras clave— Fotónica, NoCs, arquitecturas
manycore, simulación, modelado, CMP.

I. Introducción

PARA mantener el ritmo marcado por la ley de
Moore, los microprocesadores han utilizado las

arquitecturas multicore durante los últimos 10 años.
Los avances tecnológicos han permitido integrar has-
ta cientos de núcleos en un único chip, incremen-
tando aśı la capacidad computacional de los mis-
mos. Estos chips multiprocesador (CMPs), sin em-
bargo, necesitan redes de interconexión on-chip efi-
cientes que les proporcionen comunicaciones rápidas
entre núcleos, cachés y controladores de memoria.
De otra manera, la NoC puede limitar seriamente el
rendimiento potencial asociado a estas arquitecturas.
Además, el número creciente de núcleos y los costes
de comunicación inherentes deben tenerse en cuenta
dentro de un presupuesto energético limitado.
Las generaciones futuras de CMPs deben afrontar

retos como comunicaciones globales eficientes y ba-
jo consumo de enerǵıa. En este contexto, las NoCs
actuales tienen dificultades para enfrentar estos pro-
blemas de diseño debido a las restricciones de la tec-
noloǵıa, especialmente cuando el número de núcleos
crece y los mensajes deben recorrer largas distan-
cias hasta alcanzar sus destinos. Las redes eléctri-

1Dpto. de Ingeniaŕıa de Sistemas y Computadores, Centro
de Tecnoloǵıa Nanofotónica, Univ. Politécnica de Valencia, e-
mail: jopucla@posgrado.upv.es

cas utilizadas en las arquitecturas CMPs usualmente
presentan una topoloǵıa de malla donde los contro-
ladores de memoria (CM) se ubican normalmente en
las esquinas o lados del chip. Dado que la NoC debe
conectar todos los tiles, cuanto más crece el número
de núcleos mayor es la distancia entre los nodos y
los CM. En una configuración aśı, cuando un nodo
pide un bloque de caché, la latencia y consumo de
enerǵıa asociados a esta transmisión pueden resultar
inaceptables dependiendo de la distacia que separe al
nodo del CM. Los multiprocesadores actuales incor-
poran varios controladores para aliviar este problema
pero, desgraciadamente, el número de CM no escala
linearmente con el número de nodos.

La necesidad de una tecnoloǵıa de comunicación
on-chip más rápida ha llevado a considerar el uso de
interconexiones fotónicas compatibles con CMOS co-
mo una posible solución. La tecnoloǵıa nanofotónica
ha experimentado un elevado desarrollo durante la
última década y se espera que esta tendencia con-
tinúe durante los próximos años. Gracias a su alto
ancho de banda y a su reducido coste de enerǵıa,
las interconexiones fotónicas compatibles con CMOS
son la más prometedora tecnoloǵıa para satisfacer las
necesidades de ancho de banda de los futuros CMPs.

Las arquitecturas multicore y manycore pueden
utilizar la tecnoloǵıa nanofotónica para reducir su la-
tencia de red y, con ello, los ciclos de acceso a memo-
ria. Sin embargo, la tecnoloǵıa fotónica se encuentra
todav́ıa en desarrollo lo que dificulta encontrar mo-
delos actualizados de la misma en entornos de simu-
lación. Esta situación supone el empleo de modelos
imprecisos cuyos resultados pueden presentar desvia-
ciones importantes. Por ello, entornos de simulación
precisos y detallados necesitan contar con simulado-
res de CMPs que consideren la interconexión nano-
fotónica.

La tecnoloǵıa nanofotónica presenta una gran va-
riedad de nuevos componentes que deben ser mode-
lados e incorporados a los entornos de simulación de
CMPs existentes. En este paper se presenta un mo-
delo de red fotónica que introduce todos los compo-
nentes empleados en una red fotónica realista com-
pletamente operativa. También se explica cómo cada
uno de estos componentes afecta al rendimiento de la
red y cómo el consumo de enerǵıa de todo el sistema
se puede ver comprometido por ello.

El resto de este paper se organiza de la siguiente
forma. La sección II presenta los antecedentes sobre
la tecnoloǵıa fotónica. La seccion III introduce el es-
tado del arte de la tecnoloǵıa fotónica en la actuali-
dad. La sección IV expone el modelado de los com-
ponentes fotónicos llevado a cabo. Las secciones V y
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A sends 1 bit

Laser

B receives 1 bit

Modulator A

Waveguide

Resonator A

Wavelength filtered

Light source

Resonator B

Photodetector B

Fig. 1. Comunicación fotónica entre dos nodos A y B.

VI presentan el entorno y los resultados experimenta-
les. Finalmente, la sección VII resume las principales
conclusiones de este trabajo.

II. Antecedentes

Los avances en tecnoloǵıa fotónica sobre silicio per-
miten actualmente el desarrollo de una red óptica
funcional completa en un único chip [1]. La correcta
operación de este tipo de redes requiere de la utiliza-
ción de varios componentes fotónicos, cuya función
es explicada brevemente en esta sección.
Una fuente de enerǵıa láser se necesita para in-

yectar la luz dentro del chip. Esta luz se transporta
mediante waveguides al resto de componentes de la
red óptica. Además, la luz del láser puede ser mul-
tiplexada en diferentes wavelengths. Para ello se uti-
liza la técnica Dense Wavelength Division Multiple-
xing (DWDM). DWDM permite a varios nodos de
la red comunicarse simultáneamente mediante múlti-
ples wavelengths en un único waveguide [2].
La técnica DWDM requiere anillos resonadores pa-

ra identificar los diferentes wavelengths que compo-
nen la señal luminosa. Un resonador es un pequeño
anillo que filtra los la luz correspondiente a un deter-
minado wavelength. Por defecto, el wavelength filtra-
do por el resonador depende del diámetro del mismo,
que habitualmente se encuentra entre 3 y 4 µm [3].
Un resonador puede ser excitado para filtrar un wa-
velength diferente mediante la aplicación de carga
eléctrica o el aumento de su temperatura. Los reso-
nadores deben ser excitados cada vez que van a ser
utilizados para realizar una transmisión en un wa-
velength diferente al establecido por defecto, por lo
que el consumo de enerǵıa dependerá del número de
resonadores y transmisores.
Los resonadores se utilizan tanto en los nodos fuen-

te como destino. En los nodos fuente, un modulador
eléctrico-óptico traslada la señal eléctrica al wave-
length filtrado por el resonador. En el nodo destino,
el resonador filtra la señal óptica y la dirige hacia
el fotodetector, que finalmente transforma la señal
óptica en señal eléctrica. Obsérvese que los tiempos
asociados a la conversión eléctrico-óptica y viceversa
deben ser tenidos en cuenta a la hora de modelar una
red fotónica con precisión.
La figura 1 muestra un ejemplo de una transmi-

sión óptica entre dos nodos A y B. Para transmitir
un flujo de bits entre ambos nodos, en primer lu-
gar, el resonador en el nodo A debe absorver la luz
correspondiente al wavelength λi del waveguide que
transporta la luz del láser. Posteriormente, este flujo
de bits se modula en la señal óptica filtrada que a su

vez es dirigida al waveguide donde será transportada
hasta el nodo B. En el nodo B, el resonador filtra el
mismo wavelength y permite al receptor B absorver
la señal ótpica y convertirla mediante el fotodetector,
obteniendo finalmente la señal eléctrica original.

III. Estado del Arte

de la Tecnoloǵıa Fotónica

Actualmente, la investigación en PICs (Photonic
Integrated Circuits) se encuentra concentrada en la
obtención de láseres h́ıbridos en silicio fiables y mo-
duladores y receptores eléctrico-ópticos. Los resulta-
dos prometedores de estas investigaciones marcan el
camino hasta conseguir dispositivos ópticos comple-
tamente integrados en el chip que permitan sobrepa-
sar las limitaciones inherentes al rendimiento de la
tecnoloǵıa eléctrica.

Las fuentes láser son los dispositivos más dif́ıciles
de integrar en el chip debido a potencia, área y a las
restricciones por atenuación de la señal óptica. Duan
et al. han desarrollado láseres h́ıbridos silicio/III-
V que presentan nuevas caracteŕısticas y un con-
sumo de enerǵıa menor que el alcanzado en traba-
jos anteriores [4], [5]. Sin embargo, estos avances no
consiguen todav́ıa alcanzar el ultrareducido consu-
mo de enerǵıa requerido para la integración on-chip.
Además, los láseres integrados únicamente son capa-
ces de proporcionar potencias de salida de decenas
de mW, lo que implica problemas de atenuación. Las
previsiones apuntan a que en los próximos años estas
cifras mejorarán, permitiendo la utilización de láseres
dentro del chip. De hecho, varios trabajos en redes
fotónicas asumen la integración de los láseres on-chip
dado que son mucho más eficientes energéticamente
[6].

La capacidad de conmutación de los moduladores
eléctrico-ópticos representa la caracteŕıstica clave pa-
ra establecer el ancho de banda operacional en cual-
quier PIC. El alto ancho de banda de modulación en
silicio (tasas de transmisión de datos de hasta 30-50
Gb/s y tiempos de conversión de varios GHz [7], [8])
pueden ser alcanzados mediante cambios de ı́ndice
inducidos free-carrier y utilizando estructuras biased
pn. [9].

Los receptores ópticos, que convierten la amplitud,
fase y polarización de una señal de campo óptica a
dominio eléctrico ya han conseguido ser integrados
presentando un rendimiento similar al mostrado por
los ya empleados en dispositivos ópticos comerciales.
Además, presentan tasas tasas de conversión eleva-
das, de hasta 224 Gb/s con señales PDM-16-QAM
[10].

En lo que respecta al estado del arte en la inves-
tigación sobre redes h́ıbridas fotoeléctricas e imple-
mentaciones de NoC fotónicas, Vantrease et. al ex-
ploran los futuros requerimientos de ancho de banda
en manycores y proponen Corona [11], un arquitectu-
ra 3D manycore que emplea tecnologia fotónica pa-
ra comunicaciones tanto dentro como fuera del chip.
Kurian et. al presentan ATAC [12], un sistema de
un millar de núcleos que se comunican mediante una
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NoC fotónica. En [13], los autores proponen Firefly,
una NoC h́ıbrida que utiliza clustering de nodos y
emplea interconexión fotónica para comunicar estos
clústers. Finalmente, FlexiShare [14] utiliza un anillo
fotónico combinado con DWDM para interconectar
un CMP de 64 núcleos.

La investigación en NoC fotónicas se encuentra
estrechamente relacionada con la investigación en
técnicas de arbitraje con DWDM. Debido a que la
mayoŕıa de los esquemas de comunicación basados en
DWDM requieren de compartición de wavelengths,
varios trabajos consdieran el arbitraje como una par-
te importante de la eficiencia de estas comunicacio-
nes [11], [14]. Atendiendo a esto, Vantrease et. al [15]
utilizan también la tecnoloǵıa fotónica para realizar
tareas relacionadas con el arbitraje. De este modo,
identifican latencia, utilización media de red y fair-
ness como las caracteŕısticas básicas que un adecua-
do mecanismo de arbitraje debe mantener.

IV. Modelado de Componentes fotónicos

Todos los componentes mencionados en la sec-
ción II han sido modelados en nuestro entorno de
simulación. Para cada componente se identifican las
propiedades que puedan afectar al rendimiento del
sistema y al consumo de enerǵıa.

Asumiendo las restricciones tecnológicas explica-
das anteriormente, el láser debe ser ubicado off-chip.
El consumo energético de un láser off-chip puede va-
riar en el rango desde 1W hasta más de 5W. El consu-
mo exacto necesario para el láser dependerá además
de la atenuación que experimentará la señal lumi-
nosa, que en definitiva dependerá de ciertas carac-
teŕısticas del waveguide como los giros, divisiones,
uniones, etc. a los que se vea expuesta.

Respecto a los waveguides, presentan dos propie-
dades principales que pueden afectar a la latencia
de comunicación: i) los ı́ndices de refracción y ii)
su longitud. Los waveguides habitualmente utiliza-
dos en prototipos están hechos de silicio de cristal y
óxido de silicio, que presentan unos ı́ndices de refrac-
ción de 3.4401 y 1.4298 respectivamente. Esto supo-
ne un ı́ndice medio de 2.439. Por tanto, la velocidad
de propagación de la luz en el silicio se aproxima en
12,3mm/100ps. En lo que respecta a la longitud, es-
ta depende del número de nodos interconectados y
de las dimensiones del chip. En nuestro sistema base
(véase sección V), se utiliza un CMP de 576mm2 [15]
formado por 16 tiles y un controlador de memoria, lo
que suopne una longitud del anillo de interconexión
de 116 mm.

Los moduladors y receptores también pueden afec-
tar a la latencia de comunicación. En nuestro entorno
de simulación, ambos componentes toman un ciclo
a una determinada frecuencia para trasmitir 1 bit.
Debido a que los moduladores en el estado del ar-
te presentan tiempos de conmutación en torno a los
100 picosegundos, se ha establecido la frecuencia de
los moduladores en 10 GHz. En lo que respecta a
los receptores, la literatura indica que sus rangos de
latencia vaŕıan entre decenas y cientos de picosegun-

Fig. 2. Waveguide de 116 mm en un 16-tiled CMP.

dos [6]. Por ello, ase asume que la latencia de los
receptores es igual a la latencia de los moduladores.

La tecnoloǵıa DWDM permite diferentes esque-
mas de comunicación para utilizar múltiples wave-
lengths como un medio de transmisión compartido.
En general, existen cuatro esquemas de comunica-
ción DWDM bien conocidos [2]: Single Writer Sin-
gle Reader (SWSR), Single Writer Multiple Reader
(SWMR), Multiple Writer Single Reader (MWSR)
y Multiple Writer Multiple Reader (MWMR). Ex-
cepto el esquema SWSR, el resto requieren de arbi-
traje para garantizar acceso libre a los wavelengths
[15]. Por tanto, para conseguir un modelo correcto
de NoC fotónica, es necesario definir tanto el esque-
ma de comunicación como el mecanismo de arbitraje.
Para ello, estrategias de arbitraje basadas en token
son t́ıpicamente utilizadas cuando se evalúan y mo-
delan los esquemas de comunicación y deben tener
en cuenta las latencias asociadas a la extracción e
inyección de tokens.

V. Sistema base

La figura 2 muestra un diagrama del sistema ba-
se: un CMP de 16 tiles donde los nodos y el CM
están conectados mediante un anillo fotónico. Cada
tile está formado por un núcleo que permite ejecu-
ción fuera de orden y que cuenta además con cachés
de nivel L1 y L2 privadas aśı como con una interfaz
de red para acceder al anillo.

El anillo fotónico se compone de 2 waveguides. El
primero de ellos es utilizado para las comunicacio-
nes nodo-controlador mientras que el segundo para
las comunicaciones en sentido contrario. En el anillo
encargado de enviar las peticiones al CM se utiliza
el esquema MWSR, lo que implica que dos nodos
no pueden realizar una petición al CM simultánea-
mente. Por lo tanto, se requiere la existencia de un
mecanismo de arbitraje entre los núcleos. El arbitra-
je consiste en pasar un token entre todos los posi-
bles emisores [15]. Obsérvese que, incluso cuando un
núcleo se encuentra enviando en solitario, el token
debe ser liberado regularmente para comprobar si
otros nodos están intentando transmitir nuevamen-
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TABLA I

Configuración del sistema base.

Núcleos de cómputo
Number of cores 16
Frecuency 3GHz
Issuing policy Fuera de orden
Issue/Commit width 4 instrucciones/ciclo
ROB size 256 entradas

Jerarqúıa de memoria
L1 Instruccion cache Privada, 32KB, 8 v́ıas, 64Bytes-

line, 2 ciclos
L1 Data cache Privada, 32KB, 8 v́ıas, 64Bytes-

line, 2 ciclos
L2 Privada, 256KB, 16 v́ıas, 64Bytes-

line, 11 ciclos
Anillo fotónico

Topology Anillo
Waveguides 2
Wavelengths 64 wavelengths por waveguide
Frequency 10 GHz
Modulator lat 1 ciclo
Photodetector lat 100 ps
Arbitration Token channel
Phit size 64 bits
Roundtrip lat 14 ciclos

te.

Por otro lado, los mensajes enviados desde el CM
siguen el esquema de comunicación SWMR. Este es-
quema evita el retardo debido al arbitraje pero re-
quiere excitar previamente el anillo resonador del no-
do destino. Con este objetivo, un wavelength adicio-
nal es utilizado para este propósito.

La tabla I resume los principales parámetros del
sistema base explicado.

La latencia del anillo fotónico escala con su longi-
tud. Asumiendo un CMP cuadrado de N-núcleos, el
área ocupada por cada núcleo tiene una longitud y
anchura proporcionales a 1/

√
N . Por lo tanto, cuan-

do N = 16 y el área del chip es 576 mm2 se necesita
un waveguide de 116 mm de longitud.

Dejando a un lado la latencia de arbitraje, la la-
tencia correspondiente a una transmisión en el anillo
completo incluye los tiempos del modulador, del re-
ceptor y de cruzar el waveguide. La latencia del wave-
guide se define mediante la longitud de la transmisión
y la velocidad de propagación de la luz en el silicio
por lo que, teniendo en cuenta los valores anteriores
y empleando una frecuencia de 10 GHz, la latencia
asociada a recorrer el waveguide es de 12 ciclos. Esta
latencia debe ser sumada a los dos ciclos necesarios
para las conversiones eléctrico-óptica y viceversa, por
lo que la latencia final se establece en 14 ciclos.

VI. Resultados experimentales

Las diferentes configuraciones han sido modeladas
y evaluadas utilizando el entorno Multi2Sim [16], que
permite simulaciones detalladas de núcleos con eje-
cución fuera de orden aśı como de la jerarqúıa de
memoria. La capa de red de Multi2Sim ha sido am-
pliamente extendida para modelar la NoC fotónica,
incluyendo todos los componentes mencionados an-
teriormente.

Los experimentos se han llevado a cabo utilizan-
do la suite de benchmarks SPEC2006. Se han eva-

Fig. 3. Memory Accesses Per KiloInstruction (MAPKI).

Fig. 4. Latencia media de red en las ejecuciones con y sin
retardo por arbitraje y 64 wl/wg.

luado tanto ejecuciones individuales como mezclas
multiprogramadas. Cada aplicación ejecuta al me-
nos 100M de instrucciones después de realizar un
fastforward de los 300M de instrucciones iniciales.
En la evaluación de las cargas multiprogramadas, to-
das las aplicaciones se mantienen en ejecución hasta
que el último benchmark termina el número de ins-
trucciones indicado. Esta metodoloǵıa evita que los
benchmarks más rápidos se vean más afectados por
la contención que los benchmarks de ejecución más
lenta.

A. Caracterización de los benchmarks

En primer lugar se ha analizado y caracterizado la
actividad de memoria de cada benchmark ejecutado
individualmente. Los benchmarks que presentan un
mayor número de fallos en su último nivel de caché
acceden a la red de interconexión más frecuentemen-
te. El sistema utiliza paquetes de 8 bytes para las
peticiones y acuses de recibo y paquetes de 72 bytes
para los bloques de datos.
La figura 3 muestra los Memory Accesses Per Ki-

loInstruction (MAPKI) de cada uno de los bench-
marks estudiados en orden creciente. Las aplicacio-
nes en el lado izquierdo de la gráfica presentan un
MAPKI reducido, por lo que su rendimiento no se ve
excesivamente afectado por la NoC.

B. Ejecución individual

A continuación se han evaluado las aplicaciones en
solitario en el sistema propuesto. Pese a ello, dado
que el arbitraje es una caracteŕıstica clave en la NoC
fotónica, los tiempos asociados al mismo por libera-
ción de token son igualmente tenidos en cuenta en
estas ejecuciones. Esto significa que, antes de enviar
un mensaje al controlador de memoria, el núcleo de-
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Fig. 5. Latencia media de red en ejecuciones con y sin retardo
por arbitraje y 160 wl/wg.

be esperar a que el token recorra el anillo para com-
probar que no hay otros núcleos que puedan quedar
en inanición.

La figura 4 muestra la latencia media de red de las
aplicaciones estudiadas teniendo en cuenta el retar-
do asociado al arbitraje y asumiendo 64 wavelengths
en cada waveguide. En el gráfico, la parte inferior de
cada barra hace referencia al esquema NoArb64, que
no modela los retardos por arbitraje y en el que, por
tanto, los mensajes no esperan la latencia de token
mencionada. Como puede observarse, la latencia de
red para esta configuración es homogénea y cerca-
na a los 5 ciclos de red para todos los benchmarks
evaluados. Este valor se incrementa hasta 35 ciclos
aproximadamente cuando se modela el arbitraje, lo
que significa que el modelado del mismo introduce
una desviación en la latencia de red de un factor de
6.

La figura 5 muestra los resultados correspondientes
a idénticos modelos de arbitraje pero empleando una
NoC que incluye 160 wavelengths en cada waveguide.
Esto permite a la red reducir los ciclos necesarios
para enviar mensajes de 72 bytes pero la latencias
asociadas al arbitraje se mantienen constantes. Los
resultados obtenidos en esta configuración muestran
que el retardo asociado al arbitraje representa un
alto porcentaje de la latencia media de red, por lo
que incrementar el ancho de banda disponible en la
red no reduce significativamente la latencia total.

La figura 6 muestra las desviaciones en rendimien-
to que provocan las diferentes latencias de red obteni-
das en ambas configuraciones. Como se puede obser-
var, las aplicacoines en el lado derecho de la gráfica
experimentan un incremento de su IPC gracias a la
ausencia de latencias por arbitraje. Las aplicaciones
en el lado izquierdo, dado que apenas realizan acce-
sos a la red, no ven significativamente afectado su
rendimiento. Los resultados mostrados en esta figura
señalan cómo un modelo de red fotónica no realista
que no tenga en cuenta debidamente el arbitraje pue-
de suponer un error en los resultados del rendimiento
del sistema de hasta el 14%. Por otro lado, modificar
el número de wavelengths por waveguide no provoca
ningún incremento relevante en el rendimiento.

Fig. 6. Incremento de IPC en las ejecuciones con y sin retardo
por arbitraje en configuraciones de 64 wl/wg y 160 wl/wg.

C. Ejecución de mezclas multiprogramadas

Esta sección muestra los resultados correspondien-
tes a la ejecución de las aplicaciones concurrentemen-
te con co-runners en otros núcleos del CMP, por lo
que estas evaluaciones tienen en cuenta efectos de
contención en la red y en la memoria. Con el obje-
tivo de reducir desviaciones por el uso de diferentes
co-runners, estos simplemente consistirán en répli-
cas del benchmark bajo estudio ubicados en núcleos
adyacentes. Aśı, las configuraciones 2astar, 4astar,
etc. estudian el rendimiento de la la aplicación astar

ejecutada simultáneamente con 2 y 4 instancias de
esta misma carga respectivamente.
La figura 7 muestra la latencia media de red pa-

ra las configuraciones de 64 y 160 wavelengths en
cada waveguide. Los resultados obtenidos presentan
un comportamiento similar al mostrado durante la
ejecución individual. Debido al efecto de la conten-
ción, la latencia media de red se incrementa con el
número de co-runners. Sin embargo, este efecto no
oculta las desviaciones relativas al modelado del ar-
bitraje ya que la diferencia entre ambos esquemas
todav́ıa se encuentra entre un factor de 3 a 4.5. Es-
tas desviaciones también ocurren en las ejecuciones
con 160 wavelengths por waveguide.
La figura 8 muestra la desviación en el rendimien-

to del sistema que aparece cuando no se tiene en
cuentra el arbitraje. El incremento de IPC derivado
de la falta de arbitraje en estas ejecuciones depen-
de considerablemente de la aplicación ejecutada. En
el caso de namd, la desviación es prácticamente nula
debido al escaso número de accesos a memoria que
presenta. Por el contrario, astar y lbm presentan un
comportamiento similar: conforme crece la conten-
ción, aumenta el incremento de IPC experimentado
en las ejecuciones sin arbitraje.

VII. Conclusiones

En este art́ıculo se realiza un análisis acerca de la
importancia del empleo de modelos realistas a la hora
de evaluar nuevas tecnoloǵıas como la nanofotónica.
Primero se ha identificado cómo cada componente
necesario en una NoC fotónica debe ser modelado pa-
ra obtener resultados precisos y representativos tan-
to en términos de latencia de red como rendimiento
del sistema. Además, se ha revisado el estado del ar-
te actual de la tecnoloǵıa fotónica para señalar los
parámetros presentes y futuros que ciertos compo-
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Fig. 7. Latencia media de red en ejecuciones con y sin retardo
por arbitraje en configuraciones de 64 wl/wg y 160 wl/wg.

Fig. 8. Incremento de IPC en ejecuciones con y sin retardo por
arbitraje en configuraciones de 64 wl/wg y 160 wl/wg.

nentes fotónicos como los waveguides, moduladores
y fotodetectores presentan.
Con el objetivo de cuantificar la desviación que

un modelo fotónico incorrecto puede presentar en un
entorno de simulación detallado, se ha modelado y
evaluado una propuesta realista basada en un anillo
fotónico compuesto por dos waveguides y una técni-
ca simple de arbitraje, y se la ha comparado con una
propuesta no realista sin modelo de arbitraje. Los
resultados experimentales muestran que la variación
media en la latencia de red entre las dos aproxima-
ciones puede superar hasta un factor de 10, lo que se
traduce en una desviación del IPC superior al 10%
en algunos casos. Estas desviaciones demuestran que
los entornos de simulación actuales han de ser de-
bidamente extendidos con modelos precisos y fiables
para poder obtener resultados representativos cuan-
do se usan tecnoloǵıas novedosas.
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Resumen—
Actualmente los chips multiprocesadores tienen a incrementar el

numero de núcleos, normalmente en el último nivel de la memoria
cache se implementa un sistema distribuido. La red en el chip (Noc)
es la encargada de interconectar los núcleos, los controladores de
memoria y las caches, teniendo un gran impacto en la latencia de
acceso a memoria. En las NoC normalmente se utiliza conmutación
de paquete, sin embargo, la conmutación de circuito deberı́a conse-
guir mejores prestaciones si se consigue evitar el tiempo de estable-
cimiento del circuito (estableciéndolo antes de que sea necesario).
En Prosa, el protocolo de coherencia se encarga del establecimiento
de estos circuitos con el objetivo de establecer dichos circuitos antes
de que sean necesarios y únicamente para el periodo de tiempo que
estos que es requerido. Nuestra propuesta utiliza los controladores
de circuito PROSA para controlar un cluster de cuatro conmuta-
dores en la red. Se detallan todas los detalles de implementación
de PROSA, incluyendo la lógica de establecimiento de circuito con
mensajes ACK, modificaciones del protocolo y las modificaciones
del conmutador para establecer los circuitos cuando es necesario.
Resultados de aplicaciones reales demuestran la reducción de la la-
tencia de red en un 34%, lo que se traduce en una reducción de un
21% en la latencia de fallos de cache (en un sistema de 64 nodos).
PROSA requiere un 9.66% mas de área, pero recude el consumo de
energı́a en un 3%.

I. INTRODUCCIÓN

LOS sistemas Chip Multiprocessor (CMPs) se basan
en las redes en el chip (NoCs) [1] para conseguir co-

municaciones más rápidas entre los recursos, principal-
mente procesadores, memorias caches y controlador de
memoria. Esto produce que la NoC juegue un papel im-
portantı́simo en el rendimiento del CMP, principalmente
cuando los mensajes se transmiten a lo largo de la ruta
crı́tica de la comunicación lo cual afecta a las latencias
de comunicación del proceso y más importante, a la la-
tencia de acceso a memoria.

Durante más de una década, las NoCs (no solo para
CPMs) se han investigado con dos objetivos principales,
productividad de la red y latencia de la red. Aunque la
productividad de la red es un aspecto importante en la
NoC, en los CMPs la carga media de los enlaces suele ser
baja para las aplicaciones contenidas en los benchmarks
(PARSEC, SPLASH, ...). Esto significa que en los siste-
mas CMP, la latencia de red empieza a ser la métrica más
significativa a la que hacer frente en las NoCs. En efecto,
una transacción de memoria empieza cuando un procesa-
dor realiza una petición de escritura o lectura en su cache
privada de datos L1, y finaliza cuando se recibe el dato.
La NoC se utiliza para enviar peticiones y datos entre los
distintos niveles de la cache y el controlador de memoria.
Por lo tanto, la NoC juega un rol vital desde que se realiza
la petición de un bloque hasta que se recibe.

1Department of Computer Architecture at Universitat Politècnica de
València, Spain

2Department of Computer Architecture at Universitat Politècnica de
València, Spain

En este artı́culo se enfoca en la reducción de latencia
de las transacciones de memoria. Se propone PROSA,
PROtocol-oriented circuit Switch Architecture, un codi-
seño de la NoC y el protocolo de coherencia. Nuestro
enfoque mejora la NoC mediante el uso del controlador
PROSA (PC), que se encarga de gestionar los circuitos y
resolver cualquier posible conflicto. El controlador ma-
neja cuatro conmutadores PROSA (PR) y establece sus
circuitos locales cuando es necesario.

Los resultados muestran que PROSA mejora los resul-
tados del diseño base elegido, reduciendo la latencia de
memoria en un 34% de media. PROSA también reduce
la latencia del fallo de lectura y escritura en las caches L1
un 21%. Además, PROSA consigue establecer correcta-
mente el 90% de los circuitos antes de que sean requeri-
dos. La propuesta requiere un 9.66% más de área, pero
ahorra más de un 3% de consumo de energı́a.

PROSA, a diferencia de las propuestas anteriores de
conmutación de circuito utiliza la información propor-
cionada por el protocolo de coherencia para mejorar las
prestaciones. Aunque algunos trabajos anteriores ya com-
binan protocolos con el diseño de la NoC [2] [14] [13]
[12], nuestra propuesta permite al protocolo de coheren-
cia el establecimiento de circuitos en la red antes de que
estos se requieran. De este modo se oculta el retardo del
establecimiento de circuito. Por otra parte, PROSA no ne-
cesita recursos adicionales en las colas de los puertos de
entrada del conmutador, únicamente necesita un multi-
plexor y un demultiplexor para cada puerto bidireccional
del conmutador. En la sección V se describen con más
detalles los trabajos relacionados.

El resto del artı́culo está organizado de la siguiente for-
ma: en la Sección II se describe y analiza el protocolo de
coherencia. Esto centrará nuestra propuesta y proporcio-
nará una justificación de las necesidades. En la Sección
III se describe la propuesta. En la Sección IV se evalúan
y analizan los resultados de la propuesta. Los trabajos
previos relacionados se describen en la Sección V y el
artı́culo finaliza con las conclusiones en la Sección VI.

II. ANALISIS DEL PROTOCOLO DE COHERENCIA

Para este análisis se asume que los CMP utilizan ca-
ches L1 privadas para cada núcleo y una cache L2 com-
partida pero distribuida entre todos los tiles del CMP. Los
dos controladores de memoria (MC) están situados en las
dos esquinas superiores del sistema basado en una malla
4×4. La NoC utiliza conmutadores que están diseñados
con 4 etapas y con grado 7(cuatro puertos para conectar
los conmutadores vecinos y otros tres para conectar L1,
L2 y el MC).

El sistema implementa el protocolo MOESI [3] para
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las caches L1, mientras que los bloques de datos en las
caches L2 pueden estar en estado P (privado), S (com-
partido), C (cacheado) o I (invalido). En estado C ningu-
na cache L1 tiene una copia del bloque. Se asume una
polı́tica de caches inclusivas y con una polı́tica de escri-
tura write back. Se asume también un mapeado estático
de los datos en los bloques de los bancos L2.

La figura 1 muestra una simplificación de la máquina
de estados del protocolo para las operaciones de lectura
y escritura. En la figura los cı́rculos representan los no-
dos. El texto en la parte superior del cı́rculo representa el
estado actual, mientras que en la parte inferior se repre-
senta el estado después de la transacción. Los mensajes
enviados entre los nodos se representan mediante flechas.

L1
 Requestor L2 Home

GETS / GETX

DATA / DATA

C

P

I

S/M

(a) L2 en estado C

L1 
Requestor L2 Home L1 Owner

GETS / GETX FWD / INV

DATA / DATA

I

S/M

P

S/P

E

O / I

(b) L2 en estado P

L1 
Requestor L2 Home L1 Shared

GETS / GETX
-/ INV

DATA / DATA

- / ACK

I

S/M

S

S / P

S

S/I

(c) L2 en estado S

L1 
Requestor L2 Home M C

GETS / GETX REQ

DATA / DATA DATA / DATA

I

M

I

P

(d) L2 en estado I

Fig. 1: Transacciones del Protocolo de Coherencia.

Cuando ocurre un fallo de lectura en la L1, se envı́a
un mensaje GETS al banco L2 Home. Según el estado
del bloque en la cache L2 se realizan diferentes acciones:
Si el bloque está en estado S o C (Figuras 1(a) y 1(c)),
la L2 envı́a el dato a la cache L1. Si el bloque está en
estado P (Figura 1(b)), la cache L2 envı́a un mensaje de
forward(FWD) a la cache L1 que tiene el bloque en pro-
piedad y el estado de la cache L2 cambia a S. Cuando
el mensaje de FWD llega a la cache L1 propietaria del
bloque, ésta envı́a el dato a la cache L1 demandante y
cambia el estado actual del bloque de P a O. Finalmente,
cuando la cache L2 está en estado I (ocurre en un fallo
en la L2, Figura 1(d)), se envı́a un petición del bloque al
MC. Cuando la L2 recibe el dato desde MC, la L2 envı́a el
dato a la L1 que realizó la petición. El estado del bloque
en la L2 se configura en P y en la L1 en E.

Cuando ocurre un fallo de escritura en la L1, se envı́a
un mensaje de GETX al banco L2 Home. Al igual que
ocurre con la lectura, si el estado del bloque en la L2
Home es C (Figura 1(a)), la L2 envı́a el dato a la L1 y
cambia el estado del bloque a P. Un caso diferente ocurre
cuando el bloque está en estado P, (Figura 1(b)). La L2
envı́a un mensaje de invalidación (INV) a la L1 propieta-
ria del bloque. Cuando el mensaje de INV llega a la L1,
ésta envı́a el dato a la L1 que ha realizado la petición y el
bloque cambia de E a I. Cuando el bloque está en estado
S (Figura 1(c)), la L2 envı́a el dato a la cache L1 y envı́a
un mensaje de INV al resto de caches L1 que tienen el
bloque en estado S. Cuando estas caches reciben el men-
saje de INV, estas envı́an un mensaje de ACK a la cache
L1 que ha requerido el dato y cambian el estado de S a I.
Finalmente, en el caso de fallo en la L2, bloque en estado
I (Figura 1(d)),se procede igual que un fallo de lectura.

Como se ha visto, el protocolo tiene cuatro posi-

bles caminos dependiendo del tipo de operación (lectu-
ra/escritura), tipo de acceso a la L1 (fallo/acierto) y tipo
de acceso a L2 (acierto/fallo). Siempre que ocurra un fa-
llo en la L1 y la L2 involucran a la NoC y por tanto la
latencia de transacción de memoria aumenta. Los facto-
res que afectan principalmente a la latencia de memoria
son: la distancia entre las caches L1 y L2, la distancia
entre la cache L2 Home y el MC y la congestión en la
red.
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Fig. 2: Tipos de transacciones de memoria para diferentes
aplicaciones SPLASH-2.

Para realizar un mejor análisis de este efecto, la Figu-
ra 2(a) muestra las transacciones de memoria clasificadas
por tipos: Transacciones de MC (debido a fallos en ambas
caches L1 y L2), transacciones RR (debido a un fallo en
la L1 y un acierto en L2 con un bloque limpio), transac-
ciones FWD (debido a un fallo en la L1 y la L2 manda
un mensaje de FWD al propietario) y transacciones de
remplazo (REPL, transacciones debidas a que los bancos
en las L2 están llenas). Se ejecutan varias aplicaciones
del conjunto de aplicaciones SPLASH-2 sobre el sistema
descrito en la Sección IV.

Lo primero que se puede apreciar son las diferentes
cantidades de transacciones entre cada una de las aplica-
ciones. Esto depende de la complejidad de cada una de
estas. Sin embargo, si se normalizan los números, Figu-
ra 2(b), se aprecian similitudes. Existe un alto porcentaje
de transacciones de REPL en todas las aplicaciones. Esto
ocurre principalmente debido al tamaño de las caches L2
y del dataset de las aplicaciones, pues estas transacciones
no pueden ser predichas por el protocolo de coherencia.
Se puede observar un pequeño porcentaje de transaccio-
nes de FWD. Todas las aplicaciones muestran menos de
un 3% de transacciones de este tipo. Ahora nos centrare-
mos en los tipos de transacciones más interesantes para
nuestra propuesta. Algunas aplicaciones (FFT y RADIX)
lanzan un alto porcentaje de transacciones de MC, mien-
tras que otras (BARNES y WATERNSQ) tienen un por-
centaje marginal. Estas diferencias se deben al número de
aciertos en la L2. Finalmente, las transacciones de RR son
altamente representativas en algunas aplicaciones (BAR-
NES Y WATERNSQ) y mı́nimas en otras (FFT). Esto se
debe también al número de aciertos en la L2. En ambos
casos, las transacciones de MC y de RR, se puede prede-
cir el trafico entre la L2 y MC, y entre L2 y L1. PROSA
aprovechará este hecho estableciendo circuitos para las
transacciones MC y RR.
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Fig. 3: Nueva acción PROSA lanzada por el protocolo de coherencia y cronograma de establecimiento de circuito para
una transacción MC.

III. PROSA

PROSA establece circuitos entre MC y L2 y L2 y L1
antes de que estos sean requeridos. En este sección pri-
meramente, se muestra las modificaciones realizadas en
el protocolo de coherencia. Seguidamente, se señalan las
modificaciones en la NoC (el controlador PROSA y el
conmutador PROSA).

A. Protocolo de coherencia PROSA

Para la programación de los nuevos circuitos, se ha
añadido una nueva acción denominada SETCIRC. Esta ac-
ción involucra la fuente y el destino del circuito y el pe-
riodo de tiempo que será requerido el circuito (Delta T).
El protocolo lanza esta acción en las transacciones MC y
RR (mirar Figura 3(a)). En las transacciones MC, siempre
que se recibe una petición se calcula cuando llegará el da-
to desde la memoria principal al MC. Basándose en esta
predicción, el MC lanza la acción SETCIRC después de un
perı́odo de espera (DP). DP es igual al perı́odo de llegada
del dato menos el periodo de establecimiento del circui-
to (CSP). La acción SECIRC establece el circuito entre el
origen y el destino. Cuando el dato llegue al MC desde
la memoria, principal el circuito habrá sido establecido
y se mantendrá activo mientras el dato sea transmitido.
Cuando SETCIRC llegue a la cache L2, el circuito se con-
firma y en paralelo se lanza un nuevo SETCIRC entre las
caches L2 y L1. Por tanto, cuando los datos lleguen a la
L2, después del acceder a ésta, el bloque se enviará a la
L1 usando un nuevo circuito. Estos dos circuitos son pre-
decibles, es decir, serán necesarios independientemente
del estado de la red. La Figura 3(b) muestra los tiempos
de ambos circuitos.

En las transacciones RR (entre caches L2 y L1), siem-
pre que se recibe un mensaje GETS/GETX, se lanza una
acción SETCIRC entre las caches L2 y L1. Igualmente, es-
tos circuitos se establecerán solo en el periodo de tiem-
po en el que el dato va a estar disponible. Sin embargo,
al contrario que en los casos anteriormente descritos, es-
tos circuitos son especulativos, debido a que puede que
no sean requeridos si el bloque está en estado P o I. Por
lo tanto, para este tipo de circuito se ha implementado
de una forma eficiente y automática la eliminación de
los circuitos cuando estos han terminado la transmisión
o cuando esta claro que no van a ser requeridos.

B. Red de Circuitos PROSA

PROSA sigue un enfoque de cluster donde un contro-
lador PROSA (PC) controla cuatro conmutadores (Figura

4(a)). Cuando una acción SETCIRC se lanza en una L2 o
un MC, un mensaje de petición de circuito (RC) se envı́a
al PC local. Si la RC gana los recursos necesarios para
el establecimiento del circuito en el cluster, ésta avanza
hacı́a el siguiente PC a través del camino. Si no gana los
recursos, se genera un mensaje de respuesta NACK que
se envı́a a la fuente del mensaje RC. Cuando un RC al-
canza el PC que controla el nodo destino del circuito se
genera un mensaje de respuesta ACK. Entonces, el ACK
se envı́a de vuelta por la red de PCs hacia el nodo origen.
Cabe destacar que los conmutadores de la red no se ven
afectados por los mensajes de RC, ni ACK, ni NACKs,
debido a que todos estos mensajes son transmitidos por
la red de PCs.

En la parte superior de la Figura 4(c), se muestra el
mensaje RC compuesto por 8 campos. Px hace referen-
cia al puerto por el cual llega el RC al cluster. Src y dst
hacen referencia al origen y destino del circuito. Delta
T and Delta T’ muestran el número de ciclos de espera
en los que el circuito debe configurarse y eliminarse res-
pectivamente.Type hace referencia al tipo de mensaje RC
(Petición, ACK, NACK). ID identifica el circuito dentro
de la red, y finalmente, GT (Golden Token) hace referen-
cia a la distancia entre src y dst. Este campo se utiliza
para asignar las prioridades entre las peticiones.

Debajo la de estructura del RC, en la Figura 4(c), se
muestra el Arbitro del Recurso (RA) que controla cuando
un recurso especı́fico puede ser reservado para un perı́odo
de tiempo. Un PC consiste en varios módulos RA y hay
un módulo RA por cada puerto de salida en el cluster
controlado por el PC. En total, cada cluster tiene vein-
tiocho módulos RA, todos mostrados en la Figura 4(d)
(por ejemplo R0S corresponde al puerto de salida sur en
el conmutador nord-oeste del cluster). Los módulos RA
arbitran entre las peticiones, cuyo número de peticiones
depende del número de puertos de entrada que tienen de-
pendencias con este recurso (puerto de salida). Estas de-
pendencias vienen dadas por el algoritmo de encamina-
miento, en nuestro caso se asume encaminamiento DOR.

Cuando un mensaje RC llega a un módulo RA, se che-
quea el campo dst para decidir si el puerto de salida con-
trolado por el módulo RA está a lo largo de la ruta entre
src y dst. Si es ası́, el RC pasa al Arbitro Estático (SA) que
arbitra entre todas las peticiones entrantes en el módulo.
Se da prioridad a las peticiones con un valor más grande
en el campo GT (los caminos más largos tienen más prio-
ridad). Entonces, el RC avanza al módulo Comparador de
Tiempos (TC), quien comprueba que no existe solapación
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Fig. 4: Controlador PROSA, Componentes detallados.

entre los circuitos establecidos previamente y el circuito
solicitado. Finalmente, si no existe conflicto con los cir-
cuitos previos, entonces el mensaje RC se almacena en la
Tabla de Registros (RT) y se transmite hacı́a el siguien-
te PC en la red. Destacar que solo un mensaje RC puede
acceder a la tabla por ciclo. Como se demostrará, esto no
tiene efecto en los resultados y reduce la complejidad.

La Tabla de Registros (RT) almacena la información
del circuito. Para cada circuito se almacenan los siguien-
tes campos: Delta T, Delta T’, ID, src, y ST. Cuando una
petición ordinaria gana el recurso, Delta T, Delta T’, ID,
src toman el valor del campo equivalente en el mensa-
je RC. ST almacena el estado del circuito, que puede ser
sin confirmar, confirmado, o vacı́o. Cada ciclo se decre-
menta el valor de Delta T de los circuitos reservados.
Cuando éste alcanza cero, el módulo RA activa las sa-
lidas Cir to P las cuales controlan el establecimiento del
circuito en los conmutadores PROSA (detallado más ade-
lante). A partir de este momento Delta T’ se decrementa
en uno cada ciclo hasta que alcanza cero. Cuando esto su-
cede se limpia el registro y se desactiva la señal Cir to P
eliminando de esta forma el circuito.

Cuando un mensaje ACK o NACK llega al RA, esta
petición sigue el mismo camino que realizarı́a una peti-
ción ordinaria, pero con pequeñas diferencias. Primero,
el mensaje RC avanza a SA. Los mensajes ACK/NACK
tienen una mayor prioridad que los mensajes ordinarios.
Además, por el diseño del controlador PC se garantiza
que únicamente acceda un ACK/NACK por ciclo, por lo
tanto, los ACK/NACK siempre ganarán el acceso a SA.
Entonces, el TC comprueba la información almacenada.
Los mensajes ACKs consolida la información almace-
nada y los mensajes NACKs la eliminan. Finalmente, el
mensaje RC se transmite al siguiente RA dentro de la ruta

del cluster o al siguiente controlador PC.
La Figura 4(d) muestra el controlador PC. Éste con-

tiene 28 RAs, 7 por cada conmutador. Para simplificar
el dibujo, se han agrupado todas las salidas al conmu-
tador (L1, L2 y MC) en una única RA (RxL), por lo
que se muestran solamente veinte RAs. Cada controla-
dor PC implementa dos colas para almacenar los mensa-
jes ACK/NACK. Un demultiplexor situado en los puertos
de entrada (a la izquierda) separan las peticiones ordi-
narias de los ACK/NACK que utiliza el campo type co-
mo selector. Cuando llega una petición ordinaria continua
hacı́a el PC. Sin embargo, si la petición entrante es de tipo
ACK/NACK, ésta se envı́a a la cola correspondiente. La
siguiente etapa en el PC es un multiplexor, que multiplexa
entre las peticiones entrantes y las colas de ACK/NACK,
dando prioridad a los ACK/NACK. En caso de conflic-
to, la petición ordinaria se descarta (generando un NACK
que se encola en la cola). Finalmente, el mensaje selec-
cionado entra en el árbol RA.

Los módulos RA están enlazados siguiendo las depen-
dencias impuestas por el algoritmo de encaminamiento
(en nuestro caso DOR). Un ejemplo del cableado de los
RA es R0E → R1S → R3S para mensajes que vienen del
conmutador PR0 y su destino esta debajo del conmutador
PR3. Los módulos RA tienes tantas dependencias entre
las entradas y las salidas como posibilidades de encami-
namiento existentes. A lo largo de este camino, si una
petición gana todos los módulos RA requeridos (desde
la izquierda a la derecha), la petición será enviada al si-
guiente PC o generará un ACK si el destino del circuito
está controlado por el PC actual. Unos comparadores en
los puertos de salida de los módulos PC (a la derecha)
comprueban si una petición ha ganado todos los recursos
requeridos. En caso contrario, se genera un NACK y se
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almacena en la cola de NACKs.
La Figura 4(d) muestra las colas de ACK y NACK y

su bloque de lógica de control. Esta lógica garantiza que
solo un mensaje de ACK/NACK tenga acceso al contro-
lador PC cada ciclo, asegurando en dicho caso que es-
tos mensajes siempre ganen todos los módulos RAs. Los
mensajes NACK tiene mayor prioridad a los mensajes
ACK. Además, esta lógica cambia el puerto de entrada
de los mensajes ACK, calculando los puertos de entra-
da que utilizarı́a una petición ordinaria. De esta forma el
mensaje ACK/NACK atraviesa el mismo camino que la
petición ordinaria. Nótese que los mensajes NACK gene-
rados localmente en el controlador PC necesitan ser rein-
sertados en el árbol RA otra vez para eliminar todos los
recursos reservados y después ser enviado al controlador
PC previo.

C. Conmutador PROSA

La Figura 5 muestra las modificaciones realizadas en el
conmutador base. Únicamente se ha añadido un demulti-
plexor por cada puerto de entrada, un multiplexor en cada
puerto de salida, las conexiones entre estos elementos y
un repetidor ası́ncrono por puerto de salida. El repetidor
permite transmitir los flits rápidamente reduciendo el re-
traso del cable, como se utiliza en SMART [2]. Esta tec-
nologı́a permite que un flit atraviese toda la red entre el
origen y el destino en un ciclo.

Los conmutadores funcionan con normalidad hasta que
se activa la señal Circ to X, donde X es el puerto de sa-
lida (L1, L2, MC, N, E, W , S). En este caso, los puer-
tos de entrada y salida correspondientes se conectan y el
flit entrante es rápidamente transmitido por el circuito.
Al mismo tiempo, los árbitros VA y SA asociados a estos
puertos se desactivan.
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Fig. 5: Conmutador PROSA.

Las señales Circ to X son generadas por el controlador
PC, cada señal está generada por un solo módulo RA (el
que maneja el puerto de salida). La señal Circ to X indi-
ca que puerto de salida tiene que ser conmutado hacia el
puerto de salida ’X’. Se utiliza un bit para cada uno de los
posibles puertos de entrada. Entonces, un demultiplexor
selecciona el puerto de entrada mediante una puerta OR
a las señales Circ to X asociadas al puerto de entrada y
un multiplexor selecciona el puerto de salida mediante el
una puerta OR de todos los cables asociados a la señal
Circ to X.

Los circuitos se limpian de forma distribuida y silen-

ciosa. Cuando los valores Delta T y Delta T’ alcanzan
cero en el RA, la conexión se elimina.

D. Ejemplo de configuración del circuito PROSA

La Figura 6 muestra un ejemplo del proceso de confi-
guración de un circuito en Prosa entre un MC y una L2,
seguidamente a que el protocolo haya lanzado la acción
SETCIRC. El establecimiento del circuito comienza cuan-
do la petición REQ llega al MC. Se asume que este evento
ocurre en t0 y que todos los recursos están disponibles (no
habrá conflictos con otros circuitos). También se asume
que el MC conoce que el dato requerido estará disponible
en el ciclo 10 (desde memoria principal). El MC proce-
sará la petición de circuito en un ciclo, por tanto, en t1, se
enviará un mensaje RC a su PC (PC0).
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Fig. 6: Ejemplo de establecimiento de circuito en PRO-
SA.

En t1, el mensaje RC alcanza PC0 e intenta obtener to-
dos los recursos necesarios que forman parte del camino
entre MC y L2 a través del cluster. RC competirá por es-
tos recursos, R0E → R1E (puerto este de PR0 y PR1). En
cada módulo RA se almacenará la petición RC. Además,
se configura Delta T a 9 (valor de Delta T en la petición)
en los módulos R0E , R1E . Delta T’ se obtendrá el valor
del número de ciclos requeridos para la transmisión del
bloque (número de flits del mensaje).

En t2, el mensaje RC se transmite desde PC0 a PC1.
Destacar que los valores de Delta T almacenados se de-
crementan en uno. En PC1, se aplica el mismo proceso
para los recursos R2E → R3S → R7L en PC0. Después de
ganar estos recursos, PC1 genera un mensaje ACK que se
almacena en la cola de ACK. El campo Delta T para estos
módulos RA se configura en 8.

En t3, todos los recursos con un circuito establecido
(aunque sea en estado nocon f irmado) decrementan el va-
lor del campo Delta T en uno. Además, en t3, PC1 procesa
el mensaje ACK. Como se ha comentado anteriormente,
todos los mensajes ACK y NACK tienen la prioridad más
alta, por lo cual el mensaje ACK ganará todos los módu-
los RA necesarios, confirmando de esta forma el circui-
to en PC1 y enviando de vuelta el mensaje ACK a PC0.
Finalmente, en t4, el mensaje ACK llega a PC0, siendo
procesado en t5 y ganando todos los módulos RA necesa-
rios y confirmando el circuito en PC0. El mensaje ACK
se transmite el nodo MC, confirmando el circuito en el
interfaz de la red (NI).

En el caso de que cualquier recurso no este disponible
durante el proceso de configuración del circuito, el PC
donde no está disponible generará un NACK y lo enco-
lará en la cola de NACK. Los recursos serán liberados en
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el siguiente ciclo y el mensaje NACK será transmitido al
PC previo.

El tiempo avanza y en t11, el valor del campo Delta T
en el módulo RA asociado a R0E alcanza 0, entonces la
señal Circ to E (en R0E ) se activa, conectando el circuito
entre el puerto de entrada del MC y el puerto de salida
Este en PR0. Este circuito estará conectado el número de
ciclos requeridos por el mensaje (Delta T’). Esto sucede
en todos los recursos que tienen el circuito programado
(R1E , R2E , R3S y R7L) realizando el mismo proceso. En
este ciclo el nodo MC recibe el dato desde la memoria
principal e inyecta el primer flit. El flit atraviesa toda la
red alcanzando el puerto de salida de la cache L2 en at
PR7. Finalmente, cuando Delta T’ alcanza cero, el cir-
cuito se elimina de forma distribuida en cada conmutador
cuando el último flit atraviesa el conmutador.

IV. EVALUACIÓN DE PROSA

Para analizar el rendimiento se utiliza un simulador ci-
clo a ciclo dirigido por eventos que modela varias topo-
logı́as de red y arquitecturas del conmutador. Se ha mo-
delado un conmutador de dos etapas ( una con Input Buf-
fer (IB), Routing (R), VC allocator and Switch allocator
(VASA), que se modelan en una sola etapa, y otra etapa
de Crossbar (X)), con canales virtuales (VC) y con con-
mutación en el crossbar a nivel de flit, como se utiliza en
Garnet [4]. La tabla I muestra los parámetros de simu-
lación para los conmutadores y la jerarquı́a de momerı́a.
Las caches L1 son privadas al núcleo mientras que las
caches L2 son compartidas y distribuidas entre todos los
nodos.

Parametros Red L1 L2 MC
Topologı́a malla 8x8

VCs/Tiempo vuelo 4/1 ciclos
Tamaño mensaje 8/72 bytes
Flit/Tamaño cola 8/72 bytes

sets/vias/Tamaño linea (B) 32/4/64 128/16/64
Latencia cache/tag 2/1 4/2

Num. MCs 2
Topen/Tact/Tread 16/16/16

TABLA I: Parametros y valores utilizados para los con-
mutadores y las caches.

Se evalúan tres mecanismos: el conmutador base (BA-
SELINE), la propuesta Dejavu [5] (DEJAVU) y PRO-
SA. En PROSA los datos que se envı́an a través de cir-
cuitos requieren un solo ciclo para cruzar la red (usan-
do SMART). Se analizan aplicaciones de los benchmarks
SPLASH [6] y PARSEC [7].

Deja Vu anticipa los circuitos entre nodos para escon-
der la latencia de configuración dividiendo la NoC en dos
planos: plano de control y de datos. El plano de control
se encarga de la configuración de los circuitos. Este plano
tiene mayor frecuencia y un voltaje más alto, por lo cual
es más rápido que el plano de datos. En esta NoC, la pe-
tición anticipa la ruta al mismo tiempo que empieza a
transmitirse el dato por la red más lenta. Deja Vu confi-
gura los circuitos en el orden en que están reservados.

A. Resultados

La Figura 7(a) muestra los resultados del tiempo de
ejecución de las aplicaciones. PROSA reduce, de media,

un 33% el tiempo de ejecución respecto al BASELINE.
PROSA obtiene unas ganancias menores en aplicacio-
nes con pocos fallos en L2 (BODYTRACK) o con tiem-
pos de ejecución cortos (LU), en los cuales mejora sobre
un 5% el tiempo de ejecución. Sin embargo, en aplica-
ciones balanceadas(OCEANNC) o aplicaciones con un
gran número de transacciones MC (FFT, CANNEAL,
FMM, BLACKSCHOLES), PROSA consigue una me-
jora de hasta un 50%. DEJAVU consigue mejoras poco
significativas en este aparcado, como se puede ver en [5].

La Figura 7(b) muestra los resultados de latencia. DE-
JAVU mejora las prestaciones en latencia a BASELI-
NE alrededor de un 10% de media. PROSA obtiene una
mejora de un 7% en aplicaciones con un bajo núme-
ro de transacciones MC (BODYTRACK). Sin embargo,
PROSA mejora hasta un 39% a BASELINE en aplica-
ciones con un gran número de fallos en la cache L2
(CANNEAL). De media, PROSA mejora alrededor de un
31.14% al BASELINE en latencia end-to-end. En laten-
cia de red la mejora sube hasta el 34.16%.

Ahora se analizarán los resultados de latencia de fallo
en la L1 normalizados al BASELINE (Figura 8). En este
caso, al igual que ocurre con el tiempo de ejecución, DE-
JAVU mejora ligeramente al BASELINE, mientras que
PROSA obtiene una mejora de un 23% de media.

La Tabla II muestra estadı́sticas sobre los circuitos
PROSA. La primera columna muestra el porcentaje de
ACKs recibidos (número de circuitos establecidos co-
rrectamente). En todos los casos es mayor del 85.58% y
de media se han establecido un 90.62%. La segunda co-
lumna detalla el porcentaje de NACKs recibidos y las si-
guientes cinco columnas muestran los diferentes tipos de
conflictos en el controlador PC. La tercera y la cuarta co-
lumnas muestran el número de NACKs generados en los
puertos de entrada cuando una petición ordinaria entra en
conflicto con una ACK/NACK. Las tres últimas columnas
hacen referencia a los conflictos generados en el arbitro
RA debido a (1) que la tabla de registros está completa
(FB), (2) el periodo de tiempo requerido se solapa con
un periodo de tiempo reservado anteriormente, (3) por-
que dos peticiones colisionan en el mismo módulo RA
(ARB). Como se puede observar, la mayorı́a de los con-
flictos son generados por conflictos temporales o por que
la petición entra en conflicto con un ACK en el mismo re-
curso. Sin embargo, el tamaño actual de la tabla de regis-
tros en cada módulo (4 entradas) parece ser el adecuado
debido que el número de conflictos debido a que la tabla
de registros esta llena es despreciables.

B. Implementación de PROSA

Se ha implementado toda la infraestructura de PRO-
SA para un sistema CMP de 4× 4. Cada módulo PC se
ha implementado y testeado en Verilog. Se ha utilizado
el diseño de un conmutador canónico con flits de 64-bit,
cuatro canales virtuales con capacidad para 9 flits y siete
puertos conectados a la red 2D y las caches L1, L2 y al
MC. Se ha utilizado Design Vision tool de Synopsys con
45nm Nangate open cell library [8]. Los resultados de
energı́a se han obtenido mediante Orion-3 power library
[9].

La Tabla III muestra los sobrecostes en área de PROSA
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Fig. 7: Resultados de rendimiento para diferentes arquitecturas (BASELINE, DEJAVU, PROSA orden de columna ).
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Fig. 8: Resultados de latencia de memoria para diferentes arquitecturas. Normalizadas al caso base.

CONF. INPUT CONF. RA
REC.ACK REC. NACK NACK ACK FB TMP ARB

MIN (OCNC) 85.98% (LU) 4.28% (LU) 0.01% (BOD) 0.63% 0% (WSPA) 1.92% (WSPA) 0.31%
AVG 90,62% 9,38% 0,04% 3,94% 0,00% 4,61% 0,79%
MAX (LU) 95.72% (OCNC)14.02% (WSPA) 0.18% (WSPA) 9.27% 0% (OCNC) 9.04% (OCNC) 1.70%

TABLA II: Número de ACK y NACK generados en PROSA y número de conflictos generados en el módulo.
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Fig. 9: Resultados consumo de energı́a, BASELINE Y PROSA.

respecto a diferentes configuraciones. En todos ellos, y en
aras de la comparación justa, se han contado los compo-
nentes para construir un cluster de cuatro conmutadores.
En el caso de PROSA se han incluido todos los compo-
nentes (incluyendo el PC y los cuatro PRs).

Como se puede apreciar, los conmutadores PROSA
únicamente requieren un 1.8% más de área en compa-
ración con el conmutador base. Los controladores PRO-
SA (PC) utilizan menos área que un conmutador base(el
22%). Sin embargo, este componente es nuevo y tiene
que ser considerado como un sobrecoste adicional. Pa-
ra hacer esta comparación justa, la tabla muestra el área

requerida por un cluster. En este caso, el cluster PRO-
SA toma 9,66% más de área. El sobrecoste de PROSA
puede ser considerado como alto. Sin embargo, se ha de
considerar las mejoras en las prestaciones que ofrecen los
circuitos de PROSA.

La tabla añade dos configuraciones adicionales dignas
de ser analizadas. La primera, f lattenedbutter f ly, mues-
tra el sobrecoste para una topologı́a flattened butterfly, la
cual tiene una mayor conectividad en cada dimensión y
dirección. En este caso el aumento de los puertos de en-
trada hace que el sobrecoste de esta red ascienda hasta el
41%. La segunda se trata de una configuración similar a
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Configuración área (µm2) % área adic.
Baseline router 243784 -
PROSA Router (PR) 248200 1.8%
PROSA Controller (PC) 76547 -
Baseline cluster 975136 -
PROSA cluster 1069347 9.66%
Flattened Butterfly cluster 1380109 41%
2xBaseline cluster 1658560 70%

TABLA III: sobrecostes de área para diferentes conmuta-
dores y topologı́as NoC.

la del conmutador base doblando el tamaño de las colas.
Esto permite transferencias más rápidas entre los nodos,
sin embargo, esta topologı́a requiere hasta un 70% mas
de área, debido principalmente al tamaño de las colas.

La Figura 9 muestra los resultados de energı́a. Aunque
PROSA aumenta la energı́a estática un 42%, el total de la
energı́a consumida se reduce un 3%. Esta bajada se pro-
duce por la reducción de un 10% de la energı́a interna y
de switching. Como se describe en [5] DEJAVU consigue
una reducción de un 30% de energı́a (pero sin la mejo-
ra en la latencia). Destacar que la reducción de 30% del
tiempo de ejecución se transformará en un mayor ahorro
de energı́a.

V. TRABAJOS RELACIONADOS

La conmutación de circuito [10] se ha usado en un gran
número de trabajos previos en arquitecturas NoCs con el
objetivo de reducir la latencia de comunicación dentro del
chip. Una vez el circuito esta establecido, los datos no
tienen que atravesar las etapas de encaminamiento y ar-
bitrajes en cada conmutador. Sin embargo, el tiempo de
establecimiento de circuito normalmente causa una baja
utilización de los recursos y degrada las prestaciones. Por
otra parte, la conmutación de mensaje mejora la utiliza-
ción y el rendimiento de la red, dividiendo el mensaje en
pequeños bloques y transmitiendo estos a través de la red.

Algunos trabajos intentan obtener el beneficio de am-
bos mecanismos implementando redes hı́bridas con con-
mutación de paquete-circuito. Kumar [11] propone Ex-
press Virtual Channels (EVC) que permite a los paque-
tes sobrepasar conmutadores intermedios a lo largo de la
ruta. EVSs solo permite conectar nodos en la misma di-
mensión, no siendo posible hacer cambios de dimensión
con los circuitos. PROSA, por otra parte, permite conec-
tar cualquier par de nodos sin importar su localización,
por lo que ofrece una mayor flexibilidad.

Jerger [12] propone çircuit switched coherence”(CSC).
Esta propuesta establece circuitos permanentes entre pa-
res de nodos que compartan datos frecuentemente en lu-
gar de desconectar estos enlaces y establecerlos cada vez
que se requiere enviar un dato. Esto permite enviar da-
tos entre los mismos nodos rápidamente. Sin embargo,
si otro par de nodos requieren el recurso, los datos que
estaban siendo enviados por el circuito cambian a con-
mutación de paquetes hasta que alcanzan su destino. Yin
[13] propone una red de conmutación hı́brida en la que
los paquetes son transmitidos a lo largo de la red de con-
mutación de paquete mientras el circuito se configura en
paralelo, usando TDM. Esta propuesta también requiere

tiempo para establecer el circuito. Mazloumi [14] propo-
ne otro conmutador hı́brido. Este mecanismo configura el
circuito a lo largo de la red mientras se está transmitien-
do el mensaje de petición del dato entre la cache L1 y la
cache L2. Cuando la petición alcanza su destino y el dato
está preparado para ser transmitido, el mecanismo envı́a
un mensaje de prueba para activar el circuito reservado
y transmitir el mensaje. Todos estos mecanismos requie-
ren un periodo de configuración de la red. Sin embargo,
PROSA esconde la latencia de establecimiento del cir-
cuito basándose en el protocolo de coherencia. Además
cuando la transmisión del dato finaliza, los recursos se
liberan permitiendo enviar nuevos paquetes mediante la
conmutación de paquete.

Abousamra [5] propone Deja Vu descrito en la Sección
IV. Krishna [2] presenta SMART, una red multi salto ca-
paz de atravesar toda la ruta entre el origen y el destino en
un solo salto. Esta propuesta requiere el establecimiento
del circuito un ciclo antes de que el dato sea transmiti-
do. Pueden establecerse circuitos parciales. La propuesta
necesita una red extra para enviar las peticiones de esta-
blecimiento (SMART-hop Setup Request, SSR). SMART
no está basado en el protocolo de coherencia como nues-
tras propuesta, además nuestro mecanismo se basa en los
circuitos SMART.

Como resumen, PROSA permite establecer circuitos
entre cualquier par de nodos ocultado la latencia de esta-
blecimiento. PROSA se basa en información del protoco-
lo de coherencia para establecer estos circuitos. Además,
PROSA programa los circuitos para el periodo de tiempo
en que serán requeridos, sin tener conflictos con otros cir-
cuitos que utilicen el mismo recurso (en otro periodo de
tiempo). De hecho, los circuitos de PROSA pueden ser
dirigidos por los protocolos de coherencia o incluso pa-
ra otras aplicaciones de nivel superior, donde se detecten
ráfagas de tráfico que se puedan predecir. Las propuestas
vistas anteriormente no se basan en protocolos de cohe-
rencia o se basan en arquitecturas y tecnologı́as más ca-
ras.

VI. CONCLUSIONES

En este artı́culo se ha presentado PROSA, una nove-
dosa arquitectura que permite al protocolo de coherencia
dirigir el establecimiento de circuitos para conexiones fu-
turas, predecibles o especulativas, entre los controladores
de memoria (MC) y los bancos de caches L2 y entre las
caches L2 y las caches L1. El establecimiento de las co-
nexiones se realiza para cada paquete y establece las co-
nexiones para el periodo de tiempo requerido para enviar
el mensaje entre los MC y L2 y las L2 y L1. Para las pre-
dicciones de circuito fallidas el circuito se elimina silen-
ciosamente. PROSA diseña una infraestructura separada
para el establecimiento de los circuitos. Por lo que la NoC
no se ve afectada por los mensajes de control de circuitos
adicionales que se introducen en la red.

Los resultados muestran una reducción de la latencia
de red de hasta un 35% por la correcta predicción y uti-
lización de los circuitos con PROSA. Además PROSA
mejora el caso base recudiendo el tiempo de ejecución
en un 33%, mejorando además los resultados obtenidos
en DEJAVU, obteniendo resultados similares de energı́a.
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PROSA requiere un 9.66% más de área respecto al con-
mutador base, sin embargo, PROSA ahorra un 3% más
de energı́a en consumo de energı́a. En referencia a los so-
brecostes de PROSA son razonables dados los beneficios
óptimos obtenidos en el rendimiento.
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Guaranteeing latencies in DVFS-based NoCs
under unbalanced traffic loads
José V. Escamilla, José Flich1 and Mario Roberto Casu2

Resumen— Dynamic Voltage and Frequency Scal-
ing (DVFS) can be a very effective power manage-
ment strategy not only for on-chip processing ele-
ments but also for the network-on-chip (NoC). In
this paper we propose a new approach to DVFS in
NoC, which combines a congestion management strat-
egy with a feedback-loop controller. The controller
sets frequency and voltage to the lowest values that
keep the NoC latency below a predetermined thresh-
old. To cope with burstiness and hotspot patterns,
which may lead the controller to overdrive the NoC
with too high frequencies and voltages, leading to
excessive power consumption, the congestion man-
agement strategy promptly identifies the flows that
caused the abnormal traffic situation and eliminates
them from the latency calculation, leading to a signif-
icantly higher power saving. Compared to a baseline
DVFS strategy without congestion management, our
results show that our proposal saves up to 33% more
power when bursty or hotspot-based traffic patterns
are detected. In addition, since we also apply power-
gating to make an efficient use of the network buffers,
we achieve an improvement of up to 10% in power
savings when no bursts or hotspots are present.

Palabras clave— on-chip networks, congestion,
DVFS, power, head-of-line blocking, CMPs, MPSoCs

I. Introduction

INTEGRATING a large number of processing el-
ements into a single chip (CMPs, MPSoCs) is

becoming the standard design choice in industry.
This strategy offers good performance/power trade-
off while saves costs. These systems must be deliv-
ered with built-in networks, known as network-on-
chip (NoCs) [1]. Usually, the NoC is designed with
strict requirements in terms of throughput and la-
tency so it becomes one of the most important chip
components to guarantee the expected chip perfor-
mance. In addition, the NoC may represent up to
20% of the overall chip power consumption [2].
The current trend is to increase the number of

processing units as long as technology shrinks. Ex-
amples of this trend are the 72-cores Tile-Gx [3]
or the 256-cores Kalray MPPA-256 (Bostan) [4].
With the number of processing elements increasing,
it is mandatory to use strategies that reduce over-
all power consumption without affecting significantly
system performance. One of the most successful
mechanism to perform this is DVFS [5], which drives
voltage and frequency dynamically at runtime to fit
the workload requirements.
DVFS-based mechanisms essentially collect met-

rics from the system to find out how it is performing.

1Grupo de Arquitecturas Paralelas, DISCA, Universi-
tat Politécnica de Valéncia, e-mail: joseslo@upv.es,
jflich@disca.upv.es.

2Department of Electronics and Telecommunications, Po-
litecnico di Torino, e-mail: mario.casu@polito.it.

According to this, the system reacts by increasing or
decreasing frequency and voltage to meet the system
requirements, thus saving power when requirements
are low. The application of this mechanism to the
NoC is not trivial. One main issue is to find the fre-
quency that fits the whole NoC requirements. For
small systems or systems with a very regular work-
load, it may become trivial. However, in larger or
non-balanced workloads, that target may be difficult
to achieve since some parts of the network may be
overloaded while the rest of the network is completely
underutilized.
On the other hand, an emerging trend is, instead of

using several identical cores, to manufacture hetero-
geneous chips [6]. This paradigm is based on the fact
that specialized processing units are more efficient
at performing specific jobs. However, due to this
heterogeneity the network load becomes very unbal-
anced and unpredictable, characterized by hotspots-
based traffic patterns [7]. In addition, some applica-
tion traffic patterns may naturally generate abrupt
traffic bursts [8] and generate congested network re-
gions.
Because of these reasons, it becomes apparent that

guaranteeing acceptable performance levels while re-
ducing power consumption is a real challenge. To
illustrate this issue, in Figs. 1-3 we can see how a sys-
tem that uses the NoC latency as metric to drive the
DVFS mechanism (DMSD) [9] behaves under a crit-
ical traffic pattern. This pattern mixes a background
traffic generated by regular nodes in a 8x8 2D mesh
(e.g. general purpose processing units) with a hotspot
traffic injected by four nodes towards a single node.
This hotspot is representative of traffic generated by
device hardware accelerators [10] or irregular traffic
generated by some applications [8], both character-
ized by short and heavy-weight data bursts from/to
neighbor nodes. Specifically, the background traffic
is generated and received by all nodes not belonging
to the hotspot following an uniform distribution pat-
tern. Accordingly, the hotspot traffic is generated by
injecting traffic at a high data rate to a given node
from all of its neighbors.
The results reported in Figs. 1-3 have been ob-

tained with a cycle-accurate NoC simulator which
models 4-stages pipeline routers: IB (input buffer),
RT (routing), VA/SA (virtual channel and switch
allocation), X (link crossing). In Tab. I the rest of
configuration parameters are described. The values
in Tab. I are used to obtain our baseline results1. To
obtain our power results we used a modified version

1We also evaluated the robustness of our solution when some
of these parameters are varied, as we will see in Sec. III-E.
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of Orion v3.0 [11].

Fig. 1 shows the frequency increase as the hotspot
is activated at 300µs. Fig. 2 shows how this increase
differently affects the latency of two different traffic
classes: congested traffic (hotspot traffic) and regu-
lar traffic (background traffic). The regular traffic
is unnecessarily accelerated and its latency becomes
less than a predetermined target (highlighted with a
horizontal green dashed line), whereas the latency of
the congested traffic increases significantly in spite
of the high NoC clock frequency. As shown in Fig. 3,
the consequence is a net power waste for an unwanted
decrease of latency of the real productive traffic (the
background one in our example).

In this paper we tackle such problem. We combine
a latency-driven DVFS strategy (DMSD, as proposed
in [9]), with a congestion management mechanism
(ICARO [12]). Our goal is to use the congestion
management strategy to discriminate and separate
both traffic types, allowing the network to apply fre-
quency and voltage policies based on the real pro-
ductive traffic, hence allowing the DVFS strategy to
guarantee a given end-to-end latency while optimiz-
ing power consumption.

The paper is organized as follows. First, we briefly
describe DMSD and the methodology we used to ob-
tain our results. Then, we describe ICARO, the se-
lected congestion management mechanism. Then, we
present the combined strategy and its internal ar-
rangement. Next, we show the results and finally we
plot the conclusions and the future work plans.

II. Analysis of the DMSD DVFS Policy

The purpose of the Delay-based Max Slow Down
(DMSD) DVFS policy is to decrease the NoC fre-
quency and voltage as much as possible without com-
promising the system performance [9]. To achieve
this, DMSD uses the average end-to-end latency as
a performance metric, and a Proportional-Integral
(PI) controller that adapts frequency and voltage so
as to keep that metric close to a latency target. The
higher the latency target, the larger is the power sav-
ing. In our experiments, we set it equal to the latency
that is obtained with an injection rate 5% less than
the saturation point under uniform traffic.

In Fig. 4 an overview of an NoC provided with
DMSD is depicted. Each node stores in a register

+ -

Latency
Target

PI 
controller

F(U)

U

FnocNoC
Clock & Voltage

DVFS
controller

Average
Latency

E
(Error)NoC

Controller node average delay computation

Node packet delay measurement

Fig. 4. All nodes in the network send latency measures to the
PI controller to set the new frequency.

Fmax
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Umin Umax

F

Uminsat Umaxsat U
Fig. 5. Conversion from U to frequency.

the average end-to-end latency, updated each time a
flit is received. Periodically, all nodes send the av-
erage latency to a given node, which computes the
overall end-to-end latency for the whole system. In
addition, this node contains the PI controller and the
voltage and frequency controllers. Upon receiving all
latencies, the overall latency at time n, Ln, is com-
puted and the noise filter described by (1) is applied
to obtain L′

n. Then, the error En is computed by
subtracting the latency target Lt from L′

n as shown
in (2). The error is then passed to the PI controller,
which generates the signal Un according to (3).

L′
n = α L′

n−1 + (1− α)Ln (1)

En = L′
n − Lt (2)

Un = Un−1 +KIEn +KP (En − En−1) (3)

In (3), KI and KP are the integral and propor-
tional gains determined empirically and used to ad-
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Network configuration

Topology 8x8 2D regular mesh
Routing policy XY

Switching technique Wormhole (flit-level)
Flow control credits

Flit size 128 bits
Message size 10 flits

Switch queue size 4 flits
Virtual Channels 4 per Virtual Network

DMSD configuration

Frequency range 333 - 1000 MHz
Voltage range [0.56, 0.9] V

Ki, Kp 0.025, 0.0125
U saturation range [-15, 15]

α 0.7

TABLA I

Baseline simulation configuration.

just the PI controller behavior while guaranteeing
stability.
Finally, U is used to determine the frequency. For

this, U is bounded within Usatmin
and Usatmax

and
the range from Umin to Umax is linearly translated to
frequency, as shown in Fig. 5. A voltage-to-frequency
mapping is then used to apply the correct voltage for
a given clock frequency.
DMSD performs well under stationary traffic pat-

terns [9]. As shown in Figs. 1-3, however, the high
intensity of a few data flows (hotspots) which are not
representative of the whole system load, disrupts the
DVFS strategy, leading to a waste of power by in-
creasing the frequency and voltage unnecessarily.
Notice that this effect could be avoided by im-

plementing Voltage and Frequency Islands (VFIs)
[13][14]. However, this would imply extra silicon area
and power to implement the VFIs separate DVFS
controllers, and it would require to either know at
design-time where hotspots will be located, or the
ability to confine the hotspot traffic in a separate
voltage island at run-time. In contrast, our approach
consists in implementing a congestion control mech-
anism (ICARO) to detect hotspots and filter them
out, regardless their location and intensities.
Besides adding the support for buffer power-

gating, whose importance will be disclosed later in
Sec. III-C, by comparing Orion results with post-
synthesis results obtained with our RTL version of
the router, we found appropriate scaling factors that
helped us remap the Orion results into those ob-
tained on an industrial 28-nm CMOS technology.
This was the target technology that we used for
the implementation of routers and network-interfaces
with support for congestion management.

III. Implementing Congestion Management

Hotspot flows mask the overall system perfor-
mance, increasing significantly the overall latency
while the network resources not used by the hotspot
flows may be underutilized. Our approach consists in
identifying those hotspot flows, and separating them
from the rest of the network traffic (background traf-
fic). For this purpose, we pick ICARO, a congestion-
control mechanism that detects, identifies, and iso-
lates congestion within the network.

SW0 SW1 SW2 SW3

SW4 SW5 SW6 SW7

SW8 SW9 SW10 SW11

SW12 SW13 SW14 SW15

CaL register

Network Interface

Fig. 6. Congestion Notification Network for a 4x4 mesh.

A. ICARO

ICARO removes the Head-of-Line (HoL) blocking
by first identifying congestion, and then by isolat-
ing the congested flows involved in it into dedicated
Virtual Networks (VNs). As the congested traffic
is delivered through separate resources, it does not
share buffer resources with the non-congested traf-
fic, so HoL-blocking is removed. ICARO consists of
three stages: congestion detection, notification and
isolation.

A.1 Congestion Detection

The congestion is detected at the routers level, by
keeping track of which input ports are requesting any
output port. If more than one input port is request-
ing a given output port for too much time, that out-
put port is marked as oversubscribed, so congestion
at that output port is declared. However, two or
more input ports could be requesting a given output
port at a low data rate, not leading to congestion.
Because of this, only input ports exceeding a given
utilization threshold are considered.

A.2 Congestion Notification

Once congestion is detected, it must be notified
to the NIs to isolate the traffic that causes the con-
gestion before being injected into the network. To
perform this, ICARO uses a dedicated congestion
notification network (named CaL network2), which
consists of a ring of N registers connected by links
of log2(N) + p + 1 width, where N is the number
of nodes and p the routers radix. An example of a
CaL network is shown in Fig. 6. Other mechanisms
for fast notification delivery include express channels
[15] and circuit-switched networks. However, express
channels may imply high area overhead while circuit-
switched networks suffer from high latency penalties
when establishing circuits.

2This network, in [12] is called CNN. However, since we
extend its utility to deliver also other sort of messages, we
changed its name to CaL(Congestion And Latency) network



434

© Ediciones Universidad de Salamanca

josé v. escamilla, josé flich, mario roberto casu

guaranteeing latencies in dvfs-based nocs under unbalanced traffic loads

Actas Jornadas Sarteco 2016, pp. 431-439

Regular-VN

Extra-VN

Dst=1Dst=7

NoC

ICARO CPs
memory

Message reallocated

Message no reallocated

Network Interface 4

Dst=11

SW Port
5 East

- -ICARO

Arbiter

Fig. 7. NI with ICARO for reallocating congested messages.

A.3 Congestion Isolation

In absence of congestion, the NI allocates all mes-
sages in regular-VNs, as determined by the NI allo-
cator. Once notifications are received, the NI uses
the congestion information and calculates a message
route to know whether that message will cross any
of the congested points (CPs). If so, the message is
reallocated into a special VN (extra-VN ) to be in-
jected and delivered through it along all the path
to destination. Otherwise, the message is injected
through the current regular-VN. By doing this, flows
contributing to the congestion are isolated into the
extra-VN, keeping the non-congested traffic into the
regular-VNs. In this way, DMSD will be able to mea-
sure the latency of the non-congested traffic (data
flowing through the regular-VNs). Fig. 7 depicts an
example of this process for the NI 4 in a 4x4 2D
mesh.

When congestion ends, the conditions leading to
detect CPs at routers will not occur anymore. There-
fore, all the routers that previously detected CPs will
detect this end of congestion and notify this event
to the NIs, which will react by removing those CPs
from their congestion notification board. Accord-
ingly, since the messages pending to be injected at
NIs will not cross any stored CP, those messages will
be normally injected through the regular-VN.

B. Delivering latency measurements with the CaL
network

In the original DMSD formulation, packets con-
taining the measured end-to-end latency are sent to
the controller node via piggybacking [9]. Intense con-
gestion situations, however, may delay the delivery
of those packets and the reaction of the PI controller,
potentially causing the PI controller to oscillate. On
the other hand, ICARO implements the CaL ded-
icated network, which we modified to support the
delivery of those latency values in addition to con-
gestion notifications. By doing this, the metrics nec-
essary to set the frequency properly are guaranteed
to timely arrive at destination (with low aggregated
overheads, as we show in Sec. III-D).

In a DMSD-based system there are two types of
nodes: those that send their latency metrics, and
one that receives them. Thus, we implement two
slightly different logic blocks to connect to the CaL
network. Fig. 8 shows the logic associated to a typ-
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ical router/NI. It implements the necessary logic to
send and receive ICARO notifications and to send
DMSD latencies. It is worth to note that, despite
ICARO notifications are sent in one cycle, the logic
has been modified to serialize the transmission of 32-
bit latencies through the CaL network by extending
its links width by (ext=8-Radix) bits. Congestion no-
tifications can be seamlessly interleaved with DMSD
latency notifications because one bit identifies the
type of CaL message. DMSD notifications from dif-
ferent nodes are guaranteed to arrive in order since
nodes will send them after a fixed (and different for
each node) time offset. Similarly to the sender node
in Fig. 8, Fig. 9 shows the logic for the receiver node.
This node sends and receives ICARO notifications
like any other CaL node, adds its own latency mea-
surements to the received ones, and forwards them
to the PI controller.

C. Power-Gating Extra-VN Buffers

To avoid wasting power when there is no con-
gestion, we implement a mechanism to power-off
the extra-VN buffers via a centralized Power-Gating
Controller (PGC), which resides in the same node
that implements DMSD. All the buffers of an extra-
VN (in all NIs as well as in all routers) are pow-
ered on/off simultaneously. Power-on is easy: the
PGC node snoops the CaL network and when it
catches the first congestion notification it broadcasts
a power-on message through the CaL network. On
the contrary, power-off is not trivial. Snooping the
CaL network in search of the “end of congestion”
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messages is not a valid strategy because there might
still be messages in the extra-VN, either in the NIs
pending to be injected, in the routers on their way
to destination, or both. Therefore, to safely turn off
the extra VNs, the PGC must be informed through
the CaL network by both all NIs and routers about
their detection of a congestion-free situation:

C.1 Network Interfaces detection

To make sure that no congested traffic will be in-
jected into the network from a given NI, two condi-
tions must be satisfied. First, the extra-VN buffers
must be empty. In addition, the NI congestion
notification board must be clean (no new notifica-
tions). If both conditions are met, the NI notifies
its congestion-free status to the PGC with a special
message sent through the CaL network.

C.2 Routers detection

At routers the mechanism is simpler. Each time
the extra-VN buffer utilization increases from 0 to
1, the router sends a message to the PGC to inform
that is storing congested traffic. On the other hand,
when the buffer utilization decreases from 1 to 0,
the router sends another message to inform that is
congestion-free.
The PGC is provided with two N -width bitmaps,

where N is the number of nodes in the network: one
bitmap for the NIs and one for the routers. These
bitmaps are updated any time a NI or a router noti-
fies the PGC about its status (0=no congested traf-
fic stored, 1=congested traffic stored). In this way,
the PGC has a complete congestion picture of the
network. When the PGC detects that all NIs and
routers are congestion-free, it commands to power-
off the extra-VN buffers; otherwise, it commands
to power-on the buffers. Fig. 10 sketches the PGC
bitmaps, the logic to power-on/off the buffers, and
its connection to the CaL network. We quantify the
advantage of using power-gating in Sec. III-E.
We are aware that turning on/off all the extra-VN

buffers is suboptimal since several buffers could not
be reached by any congested flow. Because of this,
as a future work we plan to implement a new policy
to turn the buffers on/off selectively.

D. Area Overhead Analysis

The bars in Fig. 11 illustrate the area overhead
for a NI and a router with support for ICARO, with
respect to a baseline implementation (no DMSD, no
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Fig. 11. ICARO+DMSD area overhead of different meshes.

ICARO)3. The results have been obtained after syn-
thesis on our 28-nm technology, in the conditions of
Tab. I, except for the mesh size that we let vary. We
notice that the overhead is small, less than 10%, even
for the case of a large 16×16 mesh.

E. Experimental Results

In this section we first report simulation results ob-
tained in the baseline configuration of Tab. I. These
results show that our combined DVFS and conges-
tion management strategies can effectively solve the
problem outlined in Sec. I that is at the basis of our
work. Then, we report results obtained with a sen-
sitivity analysis in which we varied several config-
uration parameters to check the robustness of our
solution. Note that, for our experiments DMSD as
well as ICARO are provided with the same amount
of VNs in order to compare both solutions with the
same amount of resources, providing each VN with
the same amount of VCs. However, since DMSD
does not require several VNs to work properly and
these additional resources may affect negatively to
its power consumption we perform an additional ex-
periment comparing against the baseline with only 1
VN.
Figs. 12-14 compare the DMSD and the

DMSD+ICARO cases in terms of latency, frequency,
and power, in the baseline scenario. Notice that to
properly compare the two cases, the two systems
have the same total buffering resources. Note also
that, in the case of ICARO, the extra-VN is com-
posed of as many VCs as the regular-VNs.
Since ICARO effectively separates the background

traffic from the hotspot one, DMSD can effectively
measure only the latency of the background traf-
fic. Therefore, thanks to the PI controller, DMSD
keeps the latency of the background traffic around
the 76-ns latency target, as shown in Fig. 12. In
fact, as Fig. 13 shows, the NoC clock frequency
is not influenced anymore by the activation of the
hotspot traffic. This, in addition to the use of power-
gating, results in a significant improvement of the
power consumption, as shown in Fig. 14. When
the hotspot is not active (from time 0µs to 300µs,

3We obtained overhead results only for ICARO since DMSD
and the PG controller overheads are negligible compared to
the ICARO’s overhead.
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Scenarios

Label Mesh Queue Msg. Num. HS Lat.
Size Size VCs Length HS Dur. target

(nodes) (flits) (flits) (ns) (ns)

Baseline 8x8 4 4 10 1 50us 76
5x5 5x5 4 4 10 1 50us 66

16x16 16x16 4 4 10 1 50us 105
qs2 8x8 2 4 10 1 50us 79
qs8 8x8 8 4 10 1 50us 81
qs16 8x8 16 4 10 1 50us 72
vcs2 8x8 4 2 10 1 50us 60
vcs8 8x8 4 8 10 1 50us 97
ml5 8x8 4 4 5 1 50us 62
ml20 8x8 4 4 20 1 50us 96
2HS 8x8 4 4 10 2 50us 76
3HS 8x8 4 4 10 3 50us 76
short 8x8 4 4 10 1 25us 76
large 8x8 4 4 10 1 100us 76

TABLA II

Robustness analysis scenarios configuration.

and then again after around 380µs), the extra-VN
buffers are powered-off, resulting in lower power for
the DMSD+ICARO case. When the hotspot is ac-
tive, the extra-VN buffers are switched on, hence the
power increases. Still, since the clock frequency in
the DMSD+ICARO case is less than the DMSD case,
the power consumption is also significantly reduced.

To validate our results under different network
configurations, we changed several network param-
eters: mesh size, router buffers queues size, num-
ber of virtual channels, message length, number of
hotspots, and hotspot duration. All the cases ana-
lyzed are described in Tab. II, in which every case is
assigned a label that is used next in the graph keys.
As Fig. 15 shows for all the configurations analyzed,
in the DMSD+ICARO case the background traffic
correctly tracks the prescribed target, hence avoiding
the excessive power consumption that characterizes
the reference DMSD case. Note that, since the goal
of our approach is to keep the background latency
around the latency target, for better understanding,
hotspot latencies have been omitted in the graphs.
Also note that the hotspot start/stop time is high-
lighted with vertical bars and that in the hotspot du-
ration graph the three different hotspot ending times
are highlighted with different colors. Please note that
the latency target value for a given scenario depends
not only on the saturation point, which is highly
correlated with the system configuration, but also
on the latency curve gradient. Therefore, in some

system configurations the calculated latency target
seems not to follow an intuitive progression like in
the VCs analysis graph shown in Fig. 15.

Fig. 16 summarizes the improvement of power con-
sumption of the DMSD+ICARO case, in all the con-
figurations of Tab. II. Two different improvement
values are reported. The first one is due to the extra-
VN power-gating (no-HS in the graph), measured at
time 290µs (just before the hotspot activation); the
second one corresponds to the power-saving during
the hotspot duration (HS in the graph) and is calcu-
lated by averaging the power spent from time 300µs
to time 600µs, since this is the time range in which
the hotspots affect any of the cases analyzed. Note
that the power overhead due to the additional hard-
ware required by our proposal is already included in
the power consumption graphs.

As Fig. 16 shows, for all the cases considered, the
combination of DMSD and ICARO leads to a signifi-
cant power improvement compared with DMSD only
when hotspot is active. When no hotspot is active,
our proposal saves power by switching the extra-VN
off, achieving up to 10% power saving. However, for
the most part of cases no power-saving is achieved
since ICARO uses only 1VN, therefore, the data rate
is higher compared with the DMSD case which in-
creases the power consumption significantly. When
congested traffic is detected, ICARO manages this
sort of traffic and DMSD tunes the frequency prop-
erly saving up to 33% power consumption. In the
results obtained when the hotspot is present, we ob-
serve more variability. This is expected as, for cal-
culating the average, we take values from the same
range of time for all cases but the durations of the ef-
fects of the hotspots are not the same for those cases,
therefore, the weight of those values over the average
is not the same.

To finalize our experiments we analyze our pro-
posal against DMSD provided with 1VN. DMSD, as
opposed to ICARO, does not require several VNs to
perform properly, so we performed the same robust-
ness analysis shown above but providing DMSD with
1VN. In the same way, as ICARO does not require
the extra-VN to be provided with several VCs, for
this simulations ICARO is configured with the same
number of VCs for the regular-VN as the DMSD
case and only 1VC for the extra-VN. In Figure 17
power results for this analysis are shown. As can
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be seen, in absence of congestion, ICARO consumes
slightly more power due to the ICARO logic power
consumption. However, even requiring some addi-
tional buffers, ICARO saves a significant amount of
power under the most part of the analysis, achieving
up to 20% power saving, performing worse only for
those cases in which DMSD naturally does not react
to the hotspot increasing the frequency.

IV. Related Work

Most of the literature focuses on a fine-grain appli-
cation of DVFS to NoCs, with routers and even links
individually powered at different voltages and fre-
quencies [16][17][18][19][20][21]. These works, how-
ever, do not consider the overhead of having multi-
ple voltage regulators and PLLs for the various NoC
components, not to mention the latency penalty due
to multiple clock-domain crossings. We share the
view of other authors that consider more practical
to have a single voltage and frequency domain for
the whole NoC [22][23][24][25].

It is apparent that a fine-grain DVFS approach
would lead to better power savings, but the imple-
mentation cost would be too high. For these rea-
sons researchers explored a middle ground that we
can classify as coarse-grain NoC DVFS, in which ei-
ther multiple NoC planes (typically two planes) pow-
ered at different voltages and/or frequencies are used
[26][27], or routers that can individually choose be-
tween only two voltages are employed [28]. Our ap-
proach can be easily adapted to the case of multiple
NoC planes.

In terms of implementation of the DVFS con-
troller, our work has features in common with [24],
in which a PI-based DVFS is applied to the NoC
and the last-level cache of a Chip Multi-Processor
(CMP). A different approach to this problem is pro-
posed in [25], in which the DVFS controller is based
on an artificial neural network trained with the help
of a PI controller. Differently from these works, we
do not restrict our study to the CMP case and an-
alyze the effect of hotspot traffic on the behavior of
the PI-based DVFS controller.

Regarding congestion management, most of the
solutions in the literature are based on monitoring
congestion metrics and using them to make rout-
ing decisions. Following this paradigm, RCA [29]
uses multiple global metrics collected from the whole
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network to select at each router the output port
which messages are forwarded through. Differently
from our approach, RCA collects metrics delivered
through the regular network. Thus, if some met-
rics travel along already congested routes, this may
slow down the metrics collection, causing the mech-
anism to make wrong decisions. Besides, adapting
the routes to avoid hotspots may result in moving
the location of such hotspots from one place to an-
other. Finally, avoiding hotspots may be impossible
if all the flows are bound to the same destination
(e.g. the memory controller).

The authors of [30] propose HPRA, a hotspot-
formation prediction mechanism. HPRA uses an Ar-
tificial Neural Network-based (ANN) hardware that
gathers buffer utilization data to predict the forma-
tion of hotspots. Then, HPRA classifies the traffic
into two classes: hotspot-destined traffic (HSD) and
non-hotspot-destined traffic (nonHSD). HSD traffic
is throttled at source while the nonHSD traffic is
routed avoiding paths containing hotspots routers.
However, in the cases in which the ANN fails to pre-
dict hotspots, it may redirect traffic to an unpre-
dicted hotspot, causing an even worse degradation
of the system performance. Besides, HPRA suffers
from the same metrics delivering issue of previously
described RCA.

In [31], the authors propose a mechanism to moni-
tor the state of the network in order to select the best
path to deliver each packet. To select the best next
router for a given packet at each hop, each router
in the network must know the best path to follow
from the current node to the packet’s destination.
This requires sending back a special message with the
route status information for each message sent from a
given node to a given destination. This may cause a
waste of network bandwidth and, in presence of sev-
eral or sudden congestion, it may be affected by the
same problem of delayed metrics delivery described
before. In addition to this, this mechanism requires
that each node keeps a table composed of one entry
for each node in the network. This means that the
total stored aggregated data in the whole network
grows quadratically with the number of nodes, which
clearly hampers scalability for large mesh sizes. In
contrast, in our case every node only stores a 32-bit
latency value, which results in a linear growth with
the number of nodes.

V. Conclusions and Future Work

In this paper we present an integrated approach for
saving power while guaranteeing latencies in NoCs
under non-stationary traffic patterns. We demon-
strate that by integrating a congestion management
strategy and a loop-based DVFS controller to tune
the frequency for saving power while guaranteeing
a latency target, we obtain a power-effective strat-
egy. As our results show, we save up to 33% power
compared with the baseline DVFS system in pres-
ence of hotspots. In addition to this, we propose a
power-gating mechanism to power-off buffers when

not needed, resulting in up to 10% power saving in
absence of congested traffic. To obtain these results,
our approach requires a small area overhead, less
than 10%.
As future work we plan to compare the approach

reported in this paper with another one that sepa-
rates traffic classes using physically distinct networks
with two different DVFS controllers rather than dif-
ferent virtual networks. In addition to this, as al-
ready mentioned, we plan to implement a smarter
mechanism to power buffers on/off selectively to
achieve best power saving results.
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Evaluando un escenario de pruebas para el IoT
entre la emulación y el uso de dispositivos
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Resumen— El manejo de una gran cantidad de dis-
positivos, el tráfico que estos generan, asi como la
utilización de estos datos eficientemente son los re-
tos a los que nos enfrentamos desarrolladores, inves-
tigadores y entusiastas del Internet de las cosas y de
las redes inalámbricas de Sensores.

Para aliviar este problema, en este art́ıculo
proveemos una metodoloǵıa que permite rápidamente
recrear escenarios, investigar cómo se comunican
diferentes dispositivos, asi como ejecutar y observar
el comportamiento de aplicaciones y servicios con un
nivel de abstracción que nos proporciona la capa de
aplicación.

Esta metodoloǵıa la hemos validado con un caso
de estudio, en el cual utilizando el protocolo de men-
sajeŕıa MQTT-SN (Message Queuing Telemetric Transport
for Sensor Networks) en una arquitectura con múltiples
nodos como publicadores y subscriptores. Donde ha
sido evaluado su comportamiento y rendimiento bajo
diferentes configuraciones utilizando dos plataformas
distintas con una misma finalidad, la simulación y el
uso de dispositivos reales en un testbed.

Palabras clave— testbed; iot; m2m; mqtt; mqtt-sn;
platform evaluation; iot4d.

I. Introducción

EL internet de las cosas es un sistema adaptable
y auto configurable compuesto de redes de sen-

sores, objetos industriales, objetos de nuestro dia a
dia y objetos inteligentes [3]. Con el propósito de in-
terconectar todas estas cosas, para de alguna u otra
manera hacerlas inteligentes, programables y capaces
de interactuar con los seres humanos.
Para observar el comportamiento de una apli-

cación destinada al Internet de las cosas normal-
mente en un laboratorio tenemos dos opciones: la
primera que es probar la aplicación usando simula-
ciones y/o emulaciones, y la otra alternativa es im-
plementar la aplicación en un testbed, compuesto por
dispositivos reales.
El coste es una de las principales razones por la

que laboratorios con un pequeño presupuesto consid-
eren simuladores/emuladores como primera opción,
porque normalmente son gratuitos incluso si estos
son de pago es la opción más conveniente si se com-
para con tener que adquirir un gran número de dis-
positivos o al menos los suficientes para realizar las
pruebas. Espećıficamente en redes inalámbricas de
sensores las motas simuladas tienen menos restric-
ciones que el hardware real por que valores como

1Grupo de Redes de Computadores (GRC), Universitat
Politècnica de València, e-mail: jorlu@upv.es, [jucano,
calafate, pmanzoni]@disca.upv.es

2International Centre for Theoretical Physics (ICTP) /
ICT4D Lab, e-mail: mzennaro@ictp.it

memoria y de CPU se pueden configurar.
Los resultados obtenidos nos ayudan a

comprender el comportamiento de un sis-
tema/aplicación/componente bajo determinadas
situaciones pero con una reducida precisión y
fidelidad [7].
Otra desventaja es que normalmente una simu-

lación requiere grandes recursos de cómputo, no im-
porta cuantas mejoras sean hechas en los emuladores
porque no se puede conseguir probar aplicaciones de
la misma forma en la que se haŕıa con dispositivos
reales [9].
La ejecución de pruebas en dispositivos f́ısicos es

una parte indispensable del proceso de desarrollo de
aplicaciones y servicios que no debe ser omitida ni
olvidada. Realizar pruebas con dispositivos f́ısicos
permite corregir y resolver muchos otros problemas
que no han sido tomados en cuenta por impreci-
siones asumidas en una simulación. Pero se debe
considerar que pasar una aplicación que ha sido val-
idada en simulación a un test-bed no es trivial. En
un testbed tenemos ciclos de temporización exactos
pero capacidades limitadas de depuración y continu-
amente padecemos por los recursos limitados de las
motas.
En el presente art́ıculo, evaluamos la integración

de las redes inalámbricas de sensores con las redes
empresariales de nuestro dia a dia, mediante el uso
de protocolos de comunicación data-céntricos orien-
tado a mensajes (MOM) estructurado como publi-
cador/suscriptor (pub/sub), debido al soporte del
mismo frente a sistema heterogeneos, topoloǵıas de
red dinámicas y a su escalabilidad respecto a el
número de nodos [4].
El resto del art́ıculo está ordenado de la siguiente

manera: en la sección II presentamos la metodoloǵıa
que proponemos, junto con un caso de estudio. La
sección III describe conceptos claves de las platafor-
mas fisicas y simuladas para las motas WSN. En la
sección IV definimos la arquitectura y la evaluamos,
los resultados de la misma se presentan en la sección
V. La sección VI muestra los trabajos relacionados.
Finalmente, las conclusiones y el trabajo futuro se
presentan en la Sección VII.

II. Metodoloǵıa

En figura 1 resumimos como debemos proceder
para crear una aplicación IoT. La primera cosa por
hacer es seleccionar la plataforma entre las diver-
sas plataformas de desarrollo. Una vez seleccionada
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la plataforma vamos a realizar el diseño de todos
los componentes que componen nuestra red. Es la
parte mas cŕıtica porque debemos tener en cuenta
que trabajamos con dispositivos con recursos limita-
dos tanto energéticos aśı como de procesamiento y
de espacio en memoria. Debemos definir con nues-
tra aplicación software que dispositivos funcionaran
como sensores, como actuadores, o como gateways.
Además de el canal que vamos a usar, que proto-
colos de comunicación y si haremos procesamiento
de datos directamente en el nodo antes de enviar
los datos al nodo coordinador. Teniendo siempre
en mente que debemos optimizar la duración de la
bateŕıa de los nodos. En el lado del backend la
gestión de los datos, si estos se van a almacenar en
una base de datos local o serán enviados a un servicio
web.
La instalación requiere un análisis previo de in-

terferencia de nuestra red de sensores con otras re-
des inalámbricas como WiFi o Bluetooth, eligiendo
obviamente los canales libres. Y según el escenario
posicionar las motas de forma óptima y estratégica.

Fig. 1. Metodoloǵıa para el desarrollo de aplicaciones IoT.

A. Caso de Estudio

En esta sección presentamos un caso de estudio
que sigue la metodologia propuesta para las dos
plataformas seleccionadas basadas en la arquitectura
que se muestra en la figura 2. Ambas plataformas
usan el sistema operativo Contiki sobre el cual va-
mos a evaluar la implementación de MQTT-SN.
Para la plataforma fisica del testbed hemos se-

leccionado las motas Z1 de Zolertia. Para la simu-
lación de nuestra arquitectura MQTT-SN hemos se-
leccionado el simulador Cooja.
Con el objetivo de comparar los resultados que nos

ofrece ejecutar una aplicación que recoge datos y los
envia utilizando el protocolo MQTT en un entorno
real contra uno simulado.

B. Procedimiento

El procedimiento que sigue la metodoloǵıa vaŕıa
según las especificaciones del caso de prueba. Con-
sideramos necesario que si el desarrollador no esta
familiarizado con el software y el hardware que va

Fig. 2. Arquitectura de las aplicaciones IoT.

a utilizar debe envolverse de la máxima información
posible. Una vez que tenga claro como funcionan las
cosas se requiere definir las entradas y salidas que el
sistema recibirá y/o ofrecerá. Se escribira y se com-
pilara el código para la plataforma elegida, especifi-
cando si el programa reaccionara a eventos internos
o bien el programa se ejecutara hasta alcanzar un
tiempo prefijado. Luego se preparará y se ejecutará
el test en un ambiente seleccionado.
Finalmente en la verificación de los datos recolecta-
dos de las diferentes plataformas, estos se deben vali-
dar y comparar en śı. En la plataforma simulada los
datos están t́ıpicamente disponibles en ficheros log,
y en las plataformas del testbed esta información se
puede recolectar mediante los ficheros log de los sis-
temas involucrados.

III. Caracteŕısticas de las motas de

nuestra red inalámbrica de sensores

En esta sección se realiza una descripción de los
componentes software y hardware necesarios para la
evaluación de nuestro caso de estudio1

En este proyecto, cuando nosotros cargamos el
firmware a las motas de la red inalámbrica de sen-
sores, lo hacemos utilizando el sistema operativo
Contiki, cuando el codigo de una aplicación esta
preparado es distribuido y cargado a todas las mo-
tas de la plataforma testbed especificamente a las
motas Z1, una imagen de esta plataforma la pode-
mos observar en la figura 3. Contiki tambien nos
ofrece la posibilidad de probar nuestras aplicaciones
sobre una plataforma de simulación llamada Cooja,
una imagen de esta plataforma la podemos ver en la
figura 4.

A. El Sistema Operativo Contiki

Es un sistema operativo de código abierto creado
por Adam Dunkel en el 2002 desarrollado es-
pećıficamente para dispositivos inalámbricos de bajo
consumo y con limitada cantidad de memoria. Los
requerimientos de memoria son de únicamente 10
Kbytes de memoria RAM y 30 Kbytes de ROM [10].
Actualmente es soportado por una amplia y activa
comunidad de desarrolladores.
Contiki soporta la pila del protocolo IPv6 para el

protocolo de encaminamiento de bajo consumo en
redes con pérdidas de sus siglas en inglés RPL, asi
como para el direccionamiento y la compresión de
cabeceras 6LowPAN para enlaces 802.15.4.

B. Plataforma hardware: La placa Z1 de Zolertia

Es el módulo de bajo consumo que sirve como
plataforma de desarrollo de aplicaciones para redes
inalámbricas de sensores producida por Zolertia en
la ciudad de Barcelona. La placa soporta los sis-
temas operativos de código abierto más usados por
la comunidad de redes inalámbricas de sensores como
TinyOS y Contiki [11].

1Todo el código fuente recopilado, estudiado y adaptado a
las necesidades de este proyecto esta disponible en el siguiente
repositorio: https://github.com/jluzuria2001/TS-IT/.
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Fig. 3. Imagen con algunos de los componentes de la
plataforma testbed.

Fig. 4. Captura de pantalla de la plataforma de simulación
con 6 motas donde el número uno es el gateway.

La placa ofrece flexibilidad y extensibilidad a
cualquier combinación de fuentes de alimentación,
sensores y actuadores. Y dispone de un conector
USB micro-B por el cual puede ser alimentada y
además sirve para cargar el firmware de Contiki.

C. Plataforma de simulación: El simulador Cooja

Cooja es un simulador de red diseñado es-
pećıficamente para redes inalámbricas de sensores
que permite ser usado para probar y depurar apli-
caciones.

Cooja permite tener diferentes tipos de motas
con diferentes aplicaciones en una misma simulación.
Cuando se crea una mota, Contiki debe ser compi-
lado y cargado en Cooja antes de empezar una simu-
lación. Los resultados de la simulación por defecto no
se conservan pero se pueden almacenar manualmente
en un fichero de texto para su posterior procesado.

Una de las principales ventajas es que no existe
ninguna diferencia entre el código para una mota
simulada con el código de una mota f́ısica. Si se
emula una mota Z1 el mismo firmware es simulado
tal cual podria ser subido y ejecutado en una placa
Z1. Si se simula una mota Contiki, las libreŕıas y los
módulos principales son idénticos como podŕıan eje-
cutarse en un hardware real pero los controladores
difieren [7] .

Cooja t́ıpicamente no interpreta datos de las mo-

tas simuladas. No entiende del protocolo MAC sim-
plemente env́ıa los bytes transmitidos entre difer-
entes motas, como sucedeŕıa con motas reales, con
la probabilidad de que los paquetes sean descartados
en algún lugar de la pila de Contiki.

El modelo de radio es crucial para la precisión
de la simulación, el más usado en Cooja es Unit
Disk Graph debido a su simplicidad, donde los no-
dos se comunican e interfieren en ćırculos de radio
fijo. Pero también para calcular la probabilidad de
que dos motas se comuniquen se puede utilizar los
modelos de radio de grafo directo o el modelo Free
Space. Además ofrece una multitud de opciones para
configurar cómo ruido, ganancias de la antena, obje-
tos atenuantes con refracciones y reflexiones, aunque
esto sea probablemente lejano a la realidad com-
parado a un ambiente real.

D. MQTT y MQTT-SN

MQTT (Message Queuing Telemetric Trans-
port) es un protocolo publicador/subscriptor ligero
diseñado espećıficamente para aplicaciones móviles y
comunicaciones de maquina a maquina. Es un pro-
tocolo abierto optimizado para comunicaciones sobre
redes con escaso ancho de banda y conecciones de red
intermitentes [5].

Sin embargo MQTT trabaja sobre el protocolo
de red subyacente TCP/IP, para garantizar la en-
trega de mensajes sin pérdidas. Pero esto es dema-
siado complejo para dispositivos simples, pequeños
de bajo coste tales como sensores y actuadores
inalámbricos [3]. Tomando en cuenta las peculiari-
dades de un ambiente de comunicación inalámbrica,
donde los enlaces de radio presentan altas tasas de
fallos, debido a su susceptibilidad a perturbaciones,
desvanecimientos e interferencias [2].

En el 2008, A. Stanford-Clark y H. Linh Truong
ambos de IBM publican las especificaciones del pro-
tocolo MQTT-SN que puede ser considerado como
una versión de MQTT adaptada para afrontar estos
problemas pero utilizando como protocolo de trans-
porte UDP.

IV. Definición de la Arquitectura

La arquitectura consta por una parte de la red
inalámbrica de sensores, que es la que podremos pro-
bar sobre la plataforma f́ısica y bajo simulación [6].
La red inalámbrica de sensores está compuesta de
clientes publicadores y suscriptores Y la red empre-
sarial que añade dos componentes: un broker de
mensajeŕıa igual al que tendŕıamos en un escenario
de MQTT y un gateway cuya principal función es
la traducción de mensajes de MQTT a MQTT-SN y
viceversa. Esta parte de la red es ejecutada siempre
sobre la plataforma f́ısica que en nuestro escenario
utilizamos Raspberry Pis 2B.

A. Evaluación de la Arquitectura

Evaluamos la arquitectura bajo dos diferentes
y posibles enfoques incrementando el número de
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Fig. 5. Diagrama de la arquitectura que interconecta una red
inalámbrica de sensores con una red empresarial cableada.

clientes MQTT-SN desde uno hasta cinco para cada
uno de los enfoques.

El primer enfoque consiste en la publicación de
mensajes desde las motas a un suscriptor MQTT.
Mediante la transferencia de mensajes pequeños de
tamaño alrededor a 20 Bytes que encajen en un frame
802.15.4 transparentemente sin necesidad de ser frag-
mentados. Por efectos de evaluación el contenido de
cada mensaje producido por una mota contiene: el
identificador del nodo, el valor sensado de la temper-
atura, el número secuencial de los mensajes enviados
y la marca de tiempo del instante en que el mensaje
fue publicado.

nodeID : 44, temp : 24, counter : 154, ts1 : 663783

Cuando el mensaje atraviesa el gateway y es
recibido por el broker MQTT este es publicado para
todos los suscriptores que están interesados en este
tema en espećıfico.

Para el segundo enfoque la publicación de men-
sajes se realiza desde un publicador MQTT-SN a las
motas suscritas, publicamos mensajes pequeños de la
misma manera que en el anterior enfoque, los men-
sajes contienen la marca de tiempo del instante en
que fueron publicados junto con el número de secuen-
cia de mensaje con una cadencia de env́ıo constante
fijada en un segundo, una vez que el gateway recibe
el mensaje lo publica a todas las motas suscritas al
tema.

Como entrada establecemos que enviamos 1800
mensajes, cuando las motas operan como publicado-
ras lo hacen con una periodicidad variable generada
por un número pseudo randomico entre 1 y 10 segun-
dos. Y para cuando las motas estan como suscrip-
toras, el publicador externo lo realiza con una peri-
odicidad fija de un segundo.

V. Resultados

Despues de ejecutar el caso de prueba 5 veces en
ambas plataformas con el primer y el segundo en-
foque tenemos los siguientes resultados:

A. 5 Motas Publicadoras y 1 Suscriptor

El tiempo que toma ejecutar las pruebas en un
ambiente simulado asi como en un entorno real de-
bido a las diferecias en el tiempo de ejecución de las
plataformas, como se puede ver en la figura 6, toma
cerca de 66 minutos en el simulado mientras que en el
testbed sobre las 3 horas y media aproximadamente.

Fig. 6. Diagrama de la arquitectura que interconecta una red
inalámbrica de sensores con una red empresarial cableada.

Fig. 7. Diagrama de la arquitectura que interconecta una red
inalámbrica de sensores con una red empresarial cableada.

El número de mensajes perdidos en un ambiente
simulado con cinco motas publicadoras es en prome-
dio cerca de 6 veces menor al de un testbed. Como
lo podemos observar en la figura 7.

B. 5 Motas Suscriptoras y 1 Publicador

El tiempo que toma ejecutar estas pruebas es de
30 minutos, en el cual 1800 mensajes son publicados
a una tasa de 1 mensaje por segundo. En estas prue-
bas nos encontramos algunos problemas el principal
es que uno de los cinco suscriptores que pierde la
conexion con el broker, donde este cierra las conex-
iones con los clientes que no reciben la respuesta a
una petición ping.

Respecto al número de mensajes perdidos si jun-
tamos todas las pruebas son 45000 mensajes publi-
cados de las cuales en la plataforma testbed 41434
mensajes de han sido recibidas por las motas, es de-
cir el 7% del total de los mensajes se han perdido.
Mientras que en una plataforma simulada tenemos
43487 mensajes recibidos lo que nos deja un 3,4% de
mensajes perdidos.
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El número de mensajes perdidos en una
plataforma testbed con cinco motas subscritas a un
tema en comun es en promedio cerca del doble al que
podemos encontrar en una plataforma simulada.

VI. Trabajo Relacionado

Debido al apogeo del internet de las cosas, var-
ios protocolos están siendo usados ampliamente por
desarrolladores de aplicaciones y por la industria
en general, entre ellos el protocolo MQTT por las
múltiples ventajas que nos ofrece frente a sus com-
petidores. También podemos encontrar interesantes
trabajos académicos como en [1] donde mediante
simulación realizada con NS2 se muestra el impacto
de varios parametros como la calidad de servicio para
un sistema MQTT-SN y se observa el rendimiento
del protocolo en la red. Además los autores realizan
un modelado derivando la probabilidad de entrega y
el retardo teóricamente como función del protocolo
MQTT y otros parametros. Los autores como tra-
bajo futuro se plantean realizar sus mediciones sobre
una implementación real como la que nosotros pre-
sentamos en este art́ıculo.

En [8] los autores presentan los resultados de una
comparación realizada con tres protocolos distintos
para el IoT. Dos de ellos son ZigBee y 6LoWPAN,
implementados como soluciones distribuidas. El ter-
cero es una solución de software centralizado llamado
SDWN de redes inalámbricas definidas por software.
Todos ellos evaluados en la plataforma EuWIn obser-
vando métricas de rendimiento como pérdida de pa-
quetes, tiempo de ida y vuelta (RTT) y la sobrecarga
generada en la red con diferentes tipos de tráfico. Los
resultados muestran que SDWN es la mejor solución
en ambientes estáticos o semi estáticos por ejemplo
con aplicaciones para hogares y edificios inteligentes,
debido a la óptima explotación de recursos combi-
nado con el reducida sobrecarga. Pero SDWN pre-
senta degradaciones de rendimiento y limitaciones en
ambientes dinámicos debido a la gran cantidad de
tiempo que requiere para refrescar las rutas. Asi en
presencia de condiciones dinámicas ZigBee y 6LoW-
PAN continúan siendo las mejores opciones.

VII. Conclusiones y Trabajo Futuro

Las motas simuladas en una red inalámbricas de
sensores permiten captar rápidamente como puede
funcionar una aplicación/servicio/componente de-
bido a que no se consideran en su totalidad las
restricciones impuestas por el hardware real como
pueden ser memoria y CPU.

Pero una parte fundamental del proceso de desar-
rollo de aplicaciones y servicios para las futuras apli-
caciones destinadas al Internet de las cosas y a las
ciudades inteligentes es la ejecución de pruebas en
dispositivos f́ısicos, si se consideran los sensores y
actuadores como la base tecnológica facilitadora de
la intercomunicación entre los seres humanos y las
máquinas.

En este art́ıculo hemos evaluado la arquitectura
del protocolo MQTT-SN bajo redes inalámbricas de

sensores en ambas plataformas, la f́ısica y la simu-
lada, con respecto al incremento del número tanto
de publicadores como de suscriptores, con el obje-
tivo de analizar sus potencialidades y puntos en los
que se podŕıa optimizar.
Como trabajo futuro estamos trabajando en la

integración del protocolo MQTT-SN con la capa
común de protocolos tolerantes a intermitencias en
la conexión y a retardos, tanto en la red inalámbrica
de sensores como en la red empresarial.
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Un recorrido por el análisis forense

Juan Manuel Castelo Gómez1 y José Luis Mart́ınez Mart́ınez1

Resumen—Este art́ıculo explica los fundamentos del
análisis forense, enumerando las herramientas y dis-
tribuciones principales usadas y se resuelve un reto
forense publicado por la Digital Forensic Research
Workshop en 2009.

Palabras clave— Análisis Forense, DFRWS 2009
Challenge, Jornadas Sarteco.

I. Introducción

HOY d́ıa es imposible imaginar una empresa que
no tenga las medidas de seguridad adecuadas

para que la información que maneja esté lo suficien-
temente protegida como para que no acceda a ella
alguien que no debe, incluso existen leyes como la
Ley Orgánica de Protección de Datos [1] que estable-
cen unos requisitos mı́nimos de seguridad y penalizan
gravemente su incumplimiento. Para poder cumplir
con estos requisitos, se realizan auditoŕıas y se in-
vierten millones de euros en tener un sistema lo más
seguro y avanzado posible, teniendo departamentos
espećıficos que se encargan de que la seguridad sea
un proceso continuo y un sistema nunca esté desac-
tualizado [2], teniendo como objetivo impedir que se
sufran daños económicos o de imagen que puedan
acabar con el negocio. En este punto, el análisis
forense [3] tiene una participación muy activa, ya
que permite descubrir posibles problemas en un sis-
tema, determinar si cumple con su función y, en el
peor de los casos, determinar las causas por las que
se ha producido un incidente y evitar que vuelvan a
ocurrir. De esta forma, podremos proteger la infor-
mación que trata la empresa, de manera que solo las
personas autorizadas puedan acceder a ella, y nos
cercioraremos de que los sistemas son seguros, im-
pidiendo que un dispositivo infectado pueda causar
una incidencia en la organización. En este aspecto
tiene especial relevancia el análisis forense de la red,
que permitirá proteger las comunicaciones que se es-
tablecen en la empresa y evitar que se propague un
posible malware que afecte a un integrante de la red.
Existen también otros campos en el que aplicamos

el análisis forense. Un archivo en un disco duro o
un proceso en memoria pueden ser la clave para en-
contrar a un delincuente [4], incluso puede que un
ordenador sea el objetivo de un delito o el medio que
se utilice para poder cometerlo. Por ello, el análisis
forense se está erigiendo como uno de los medios más
utilizados en un proceso legal para poder hallar ev-
idencias y poder determinar los hechos acaecidos en
un delito [5].
En este art́ıculo, se mostrarán tanto los conceptos

básicos, incluyendo herramientas, que debemos cono-

1Instituto de Investigación en Informática. Universidad
de Castilla-La Mancha, Campus Universitario, 02071, Al-
bacete, España. e-mail: juanmanuel.castelo@alu.uclm.es,
joseluis.martinez@uclm.es

cer del análisis forense para, posteriormente, aplicar-
las en un caso simulado de análisis forense en el cuál
podremos ver la gran cantidad de información que
podemos obtener de un dispositivo y la utilidad que
tiene para determinar cómo y qué ha ocurrido en un
suceso.

Está dividido en 5 secciones, en la primera sección
se recogerá el fundamento teórico ligado al análisis
forense, tras ello, veremos las herramientas más rele-
vantes en los principales tipos de forense que existen
y finalizaremos con un caso práctico en el que re-
solveremos un reto forense publicado en el año 2009
por la Digital Forensic Research Worshop en el que
apreciaremos cómo se realiza un análisis forense.

II. Fundamento teórico

El análisis forense se define como el conjunto de
principios y técnicas que comprenden el proceso de
adquisición, conservación, documentación, análisis y
presentación de evidencias digitales y que, llegado
el caso, puedan ser aceptadas legalmente en un pro-
ceso judicial. Las caracteŕısticas principales que debe
poseer un análisis forense es que éste debe ser verifi-
cable (se debe poder comprobar la veracidad de las
conclusiones), reproducible (se debe poder realizar
de nuevo las pruebas realizadas), documentado (se
debe documentar el proceso de manera comprensible
y detallada) e independiente (las conclusiones deben
ser las mismas independientemente de quién realice
el proceso y la metodoloǵıa que emplee) [6].

Por tanto, un análisis forense puede ser realizado
con diversas finalidades: preventiva/auditora, cor-
rectiva, de detección o judicial/probatoria. A su vez,
podemos clasificar el análisis en función del disposi-
tivo al que se le va a realizar o el sistema operativo
que utiliza.

A continuación, se van a describir las fases en las
que está constituido un análisis forense.

A. Asegurar la escena

El objetivo de esta fase es evitar que se produzca
alguna alteración en la escena que pueda comprom-
eter la integridad de las posibles evidencias. Para
ello, primeramente, se garantizará la seguridad de
las personas que se puedan encontrar en la escena y,
posteriormente, se restringirá el acceso a la escena a
las personas que no estén autorizadas, estableciendo
un peŕımetro de seguridad.

Será clave identificar las posibles escenas y crear
los peŕımetros para todas ellas, aunque al final re-
sulte que no teńıan relación con la escena principal.

Otro punto clave es impedir que la información que
hay en los dispositivos de la escena pueda ser alter-
ada o incluso borrada, por lo que se deberán tomar
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las medidas adecuadas para protegerla, incluso hasta
desconectándolos de las redes, inclusive la eléctrica.

B. Identificación de evidencias

En la informática forense, se define evidencia como
cualquier información contrastable encontrada en un
sistema [7]. Para que una evidencia sea útil, ésta ha
de cumplir cinco caracteŕısticas: que sea admisible
(debe tener valor legal), auténtica (debe ser veŕıdica),
completa (debe representar la prueba desde un punto
de vista objetivo), fiable (no debe haber dudas sobre
su obtención) y créıble (debe ser comprensible) [8].

C. Adquisición y preservación de evidencias

Para realizar la adquisición de las evidencias nos
basamos en la norma RFC 3227 [9] que recoge una se-
rie de recomendaciones sobre las pautas que se deben
seguir a la hora de adquirir las evidencias del sistema
y en qué orden realizar la adquisición. Para cada sis-
tema o dispositivo existe un orden de volatilidad, por
lo que habrá que determinar para cada uno qué se
debe adquirir primero.
La adquisición se realizará haciendo una copia bit

a bit del soporte que contiene la evidencia. Esto
supone copiar toda la información del dispositivo,
lo que se denomina clonado. Todas las evidencias
que se adquieran deben estar perfectamente identi-
ficadas. El objetivo es proporcionar la mayor canti-
dad de información que se pueda sobre la evidencia.
Además, toda evidencia tendrá que ir identificada
con un código hash MD5 [10] o SHA1 [11].
Por otro lado, se debe preservar la cadena de cus-

todia que tiene como fin garantizar la autenticidad
de una evidencia [12].

D. Análisis de evidencias

La forma de proceder con el análisis viene deter-
minada por el momento de realizar el análisis. Nos
encontramos con dos posibles situaciones: realizar un
análisis en caliente, en el que utilizaremos las pruebas
originales, o un análisis en fŕıo, en el que usaremos
clones de las pruebas originales, que evitarán que al-
teremos las muestras iniciales. Durante el análisis
debemos determinar cuándo, cómo y qué ha ocur-
rido, aśı como quién ha participado [13].
Para la creación de la ĺınea temporal lo más sen-

cillo es fijarnos en las fechas de modificación, creación
y acceso que tienen cada archivo. Cualquier indicio o
patrón que podamos encontrar puede ser clave para
poder encauzar el análisis. Encontraremos muchos
tipos de datos a analizar, desde ficheros ocultos hasta
información eliminada.
Para determinar el procedimiento llevado a cabo

para realizar el ataque es clave el poder acceder a
la información volátil que teńıa el sistema. En ella,
encontraremos los últimos programas ejecutados y
mucha información en memoria que puede indicar
cómo se actuó [14].
En la identificación de los autores nos podemos

basar en los usuarios que tiene sesión iniciada, los
contactos de una agenda o las conexiones de red

abiertas que, a partir de la dirección IP, nos deter-
minarán quién estaba conectado al dispositivo.

Por último, para determinar el impacto causado
es clave ver qué información se ha visto compro-
metida. Es importante poder determinar los daños
económicos y el alcance que ha tenido un ataque o
un problema en el sistema, sin olvidar otros posibles
tipos de daños como los de imagen [13].

E. Realización y presentación del informe

El informe es uno de los elementos esenciales de un
análisis forense, ya que es lo que releja los resultados,
las técnicas y los procedimientos llevados a cabo du-
rante todo el análisis. Debe estar escrito de forma
clara, adaptándolo en función de los conocimientos
informáticos del receptor.

III. Herramientas disponibles

Dentro del mundo del análisis forense encontramos
una gran variedad de herramientas que implementan
diferentes técnicas, incluso se han creado distribu-
ciones que tienen como objetivo recopilar las her-
ramientas más importantes, de forma que sea mucho
más sencillo realizar todo el proceso de adquisición,
preservación, análisis y documentación [15].

A. Análisis de las distribuciones

A.1 Linux

Linux cuenta con una serie de herramientas apli-
cables en forense. En concreto, los comandos “dd”,
“fdisk”, “grep” o “md5sum” nos son muy útiles, so-
bre todo en los forenses de discos [16].

A.2 CAINE

CAINE, Computer Aided INvestigate Environ-
ment, es una distribución GNU/Linux que surgió en
el 2008 como una tesis de Giancarlo Giustini en la
Universidad de Módena y Reggio Emilia [17].

Su caracteŕıstica principal radica en que es una dis-
tribución live, es decir, no necesita instalación para
ser ejecutada.

En lo que respecta a la versión actual, denomi-
nada CAINE 7.0 o DeepSpace, consiste en una dis-
tribución Ubuntu 14.04 que utiliza el kernel Linux
3.13 y el entorno de escritorio MATE 18.2, contando
únicamente con una versión de 64 bits.

Las herramientas que nos proporciona CAINE
debemos decir que son múltiples y variadas y se nos
presentan separadas en diferentes categoŕıas según
su utilidad, entre las que destacamos:

• Clonado de discos: dd y Guymager.
• Análisis: Autopsy.
• Hasheo: GtkHash y QuickHash.
• Creación de cronoloǵıa: NbTempo y
Log2TimeLine.

• Forense a memoria: Volatility.
• Visionado de bases de datos: SQLiteman y
SQLite database browser.

• Forense a red: WireShark o ZenMap [18].
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A.3 DEFT

DEFT, Digital Evidence & Forensics Toolkit, es
una distribución live basada en GNU/Linux que es
ejecutable tanto desde USBs como CDs. Es una
creación de Stefano Fratepietro, que sigue en cargo
del proyecto actualmente junto con la ayuda de
otros compañeros como Sandro Rossetti o Paolo Dal
Checco [19].
La versión actual de DEFT, denominada 8.2, está

basada en Lubuntu 12.10 con escritorio LXDE. Está
disponible en las versiones de 32 y 64 bits y en los
idiomas inglés, italiano y español.
Las herramientas destacables de esta distribución

son: Autopsy, Foremost, Dash, Guymager, Xplico,
Maltego y Mobuis Forensic [20].

A.4 SIFT

SIFT, SANS Incident Forensic Toolkit, es una re-
copilación de herramientas con licencia GNU/Linux
en la que encontramos las principales utilidades para
poder realizar un análisis forense. Fue creado por un
grupo de expertos que pertenećıan al instituto esta-
dounidense SANS en 2008, en el que destacaba Rob
Lee [21].
Su instalación se realiza mediante ĺınea de coman-

dos partiendo de un sistema operativo Ubuntu 14.04,
ya que no es una distribución.
Encontramos las herramientas Volatility, DDRes-

cue, Foremost o WireShark [22].

A.5 Kali Linux

Kali Linux es la distribución GNU/Linux por ex-
celencia de seguridad. Está basada en Debian y con-
tiene más de 600 herramientas que permiten realizar
diversas tareas como auditoŕıa, ingenieŕıa inversa,
análisis forense o test de penetración. La distribución
fue creada en el año 2013 por la empresa Offensive
Security, una entidad que proporciona cursos y certi-
ficaciones relacionadas con la seguridad y que tienen
como apoyo esta distribución [23].
En Kali Linux encontramos infinidad de her-

ramientas, pero de análisis forense destacamos Au-
topsy, Bulk, DFF, Foremost, Volatility y Volafox.

B. Herramientas más relevantes

En este apartado vamos a destacar las princi-
pales herramientas forenses que son necesarias para
poder realizar un análisis forense de disco, memoria
y red, que serán los que efectuaremos en la siguiente
sección. Comenzamos con las aplicaciones para re-
alizar forenses a disco, en el que encontramos cuatro
clases de herramientas: de clonado, montaje, recu-
peración y análisis.
La herramienta por excelencia para realizar clon-

ados de disco es FTK Imager [24]. Esta apli-
cación, desarrollada por la empresa AccessData, está
disponible para ser ejecutada de forma portable, es
decir, sin necesidad de instalación, tanto para sis-
temas Linux como Windows.
Otra herramienta utilizada para el clonado es Guy-

mager [25]. Esta aplicación solo está disponible para

ser ejecutada en sistemas Linux y cuenta con la ven-
taja de que proporciona una interfaz gráfica. Simple-
mente debemos buscar el dispositivo origen y elegir
la opción de clonarlo o adquirirlo.

Para el montaje encontramos herramientas muy
simples como el comando mount [26] de Linux,
muy utilizado incluso fuera del ámbito forense para
poder trabajar con dispositivos de almacenamiento
extráıble. Si preferimos una versión gráfica, pode-
mos optar por la aplicación XMount [27].

Las aplicaciones de análisis y las de clonado sue-
len incluir como funcionalidad el poder montar las
imágenes o discos, por lo que a veces no se suelen
utilizar herramientas espećıficas de montaje.

Para la recuperación de archivos, la herramienta
más utilizada es Foremost [28]. Esta aplicación fue
desarrollada por la Oficina de Investigaciones Espe-
ciales de la Fuerza Aérea de los Estados Unidos,
aunque ahora está disponible con licencia pública,
siendo también de código libre. Otra herramienta
destacable es Photorec [29].

Si buscamos una aplicación para realizar un
análisis, la mejor opción es Autopsy [30]. Las fun-
cionalidades que nos permite son: el análisis de
archivos, metadados, obtención de información del
sistema y usuarios, visionado del historial web y
búsquedas, la recuperación de archivos y la creación
de cronoloǵıas e informes. También se suele utilizar
la herramienta DFF (Digital Forensic Framework)
[31], aunque es menos completa.

Para realizar análisis de memoria, lo primero que
necesitamos es realizar la adquisición de la infor-
mación contenida en la memoria. Para ello, podemos
utilizar herramientas como FTK Imager [24] o LiMe
[32], en caso de que queramos adquirir la memo-
ria de un sistema Linux. Una vez que disponemos
del dumpeo de memoria, pasamos a analizarlo. La
aplicación más utilizada es Volatility [33] que con-
tiene una inmensa cantidad de opciones y opera en
sistemas Windows y Linux. Podremos determinar
información como los procesos que estaban en eje-
cución, las conexiones que se estaban realizando en
el sistema.

En el caso del análisis de red, también contamos
con dos tipos de herramientas: de adquisición y de
análisis. Para la adquisición es necesaria la uti-
lización de aplicaciones que nos permitan capturar
tráfico. La más común de ellas es Tcpdump [34] que
funciona bajo ĺınea de comandos en sistemas Linux.
La captura de tráfico se almacenará en un fichero
.pcap que será el que analizaremos.

Para el análisis destaca WireShark [35], que nos
permite ver todos los paquetes que se han intercam-
biado, viendo la información que contienen todos sus
campos y ofreciendo una gran cantidad de filtros.
Otra herramienta interesante es NetworkMiner [36]
que nos representa de forma más resumida la infor-
mación más relevante que se puede obtener de la cap-
tura como los host que aparecen, las conexiones o las
consultas DNS efectuadas. Estas dos herramientas
mencionadas permiten también la captura de tráfico
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y el análisis en vivo.
También es destacable Xplico [37] que permite ex-

traer de una captura de tráfico información sobre los
protocolos más importantes que nos serán represen-
tados de forma gráfica lanzando un servicio web en
el puerto 9876.

IV. Análisis Forense

A modo de resumen ofrecemos una comparativa
que nos ayudará a determinar cuál es la distribución
más completa de todas las que hemos analizado,
basándonos en las herramientas ofrecidas y su apli-
cación en los principales tipos de análisis forense.

TABLA I

Comparativa de las distribuciones.

CAINE DEFT SIFT Kali

Linux

Forense a

discos

� � � �

Forense a

memoria

� � � �

Forense a

móviles

� � � �

Forense a

red

� � � �

Podemos observar que no hay ninguna distribución
que consiga reunir las herramientas necesarias como
para poder realizar los principales tipos de análisis
forense. Para realizar nuestro análisis, tendremos
como base la distribución CAINE, ya que nos ha
resultado la más fácil de utilizar y ofrece un muy
buen soporte debido a la gran comunidad con la que
cuenta.
El análisis que vamos a llevar a cabo es un reto del

DFRWS [38] publicado en 2009 en el que se combina
el análisis de disco, memoria y red.
El supuesto en el que nos encontramos es el sigu-

iente:

• Un usuario llamado “nssal” estaba dis-
tribuyendo mediante una consola Sony Playsta-
tion 3 imágenes con contenido ilegal. Dichas
imágenes teńıan como temática el famoso
festival Mardi Gras. Por ello, se procedió a
monitorizar el tráfico generado por el usuario.

• Tiempo después se descubre que este usuario es-
taba comunicándose con otro individuo que tra-
bajaba en la Universidad Johns Hopkins como
administrador de redes y se sospecha que puede
haber existido un intercambio de información
entre ambos, por lo que se procedió a realizar
un análisis forense para esclarecer lo ocurrido.

Las evidencias que se nos han proporcionado para
analizar son las que se listan a continuación:

• Una imagen de disco de una consola Sony
Playstation 3 que pertenece al usuario “nssal”.

• Una imagen de un dispositivo de almace-
namiento extráıble conectado a la consola Sony

Playstation 3 del usuario “nssal” y perteneciente
a él mismo.

• Un volcado de memoria realizado a la consola
Sony Playstation 3 del usuario “nssal”.

• Una captura de red en la que se monitoriza el
tráfico generado por el usuario “nssal”.

• Una captura de red en la que se realiza una
presunta comunicación entre el usuario “nssal”
y una persona perteneciente a la Universidad
Johns Hopkins.

• Una captura de red proporcionada por el ad-
ministrador de redes de la Universidad Johns
Hopkins en la que se comunica con el usuario
“nssal”.

• Una imagen de disco de una consola Sony
Playstation 3 que pertenece al administrador de
redes de la Universidad Johns Hopkins.

El objetivo del análisis es determinar si ha habido
un intercambio de información entre ambos usuarios
y si hay algún contenido inusual en alguna de las
evidencias adquiridas.

El procedimiento a seguir durante este análisis será
el siguiente:

• Primeramente se analizará la imagen de la con-
sola Sony Playstation 3 del usuario “nssal”.
Para ello, utilizaremos la herramienta Autopsy y
ExifTool, esta última con el objetivo de analizar
los posibles metadatos que existan.

• Se procederá, posteriormente, a analizar la im-
agen del dispositivo de almacenamiento ex-
tráıble conectado a la consola Sony Playsta-
tion 3 del usuario “nssal”. Además de las her-
ramientas mencionadas anteriormente, utilizare-
mos la aplicación GtkHash para la generación de
códigos hash.

• La siguiente evidencia a analizar será la
adquisición de memoria realizada a la consola
Sony Playstation 3 del usuario “nssal”, emple-
ando la herramienta ramparser.

• Pasaremos a analizar las capturas de tráfico.
Comenzaremos analizando el tráfico monitor-
izado del usuario “nssal”, luego analizaremos la
presunta comunicación entre “nssal” y un in-
dividuo de la universidad Johns Hpokins y fi-
nalizaremos con la captura proporcionada por el
administrador de redes de la Universidad Johns
Hopkins. Las aplicaciones a utilizar serán Net-
workMiner, WireShark y Xplico.

• La última evidencia a analizar será la ima-
gen de disco de la consola Sony Playstation 3
perteneciente al administrador de redes de la
Universidad Johns Hopkins. Se utilizarán las
mismas herramientas que las empleadas en el
análisis de la imagen de disco y usb de “nssal”.

Tras la realización del análisis, se ha recopilado la
siguiente información que tiene relación directa con
el caso:

• En la carpeta “Images” del usuario “nssal” se
encuentran una serie de fotograf́ıas tomadas por
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él mismo con la temática del festival Mardi Gras.
Los metadatos contenidos en esas imágenes in-
dican que las fotograf́ıas han sido tomadas por
“nssal”.

• El usuario “nssal” realiza varias comunicaciones
con el administrador de redes de la Universidad
Johns Hopkins. Dichas conexiones se realizan
mediante el protocolo SSH, lo que hace que se
encripte la información que se env́ıa, no pudi-
endo determinar la información intercambiada.

• De las comunicaciones realizadas entre ambos
dispositivos vemos que “nssal” ha enviado más
de 4 Gigabytes de información al administrador
y ha recibido 300 Megabytes. Está claro que
ha habido intercambio de información, pero no
podemos determinar si ese contenido es iĺıcito.

• Se encuentra una carpeta denominada “Pic-
tures” en el usuario “jhuisi” que contiene las
mismas fotograf́ıas tomadas por el usuario
“nssal”, creadas a la misma hora que se realizó
la conexión SSH. Esto es lo que nos hace deter-
minar que las imágenes han sido intercambiadas
durante la comunicación.

También se ha encontrado la siguiente información
que, aunque no tiene relación directa con el objetivo
del caso, es inusual encontrarla en un sistema:

• En la carpeta del usuario “jhui”, perteneciente
a la consola Sony Playstation 3 del usuario
“nssal”, encontramos un historial de comandos
y un archivo llamado “backd00r”. Tras analizar
el historial, se confirma la ejecución del archivo
“backd00r”, instalando una puerta trasera en la
máquina de “nssal” , pudiendo tener acceso a su
maquina cuando desee.

• En la carpeta del usuario “nssal”, “‘Recipes”,
perteneciente a la consola Sony Playstation 3 del
usuario “nssal”, encontramos cuatro archivos
cuyo contenido son recetas extrañas.

• En una de las conexiones realizadas entre los dos
dispositivos, el administrador de redes tiene ac-
ceso a la máquina del usuario “nssal”, de la cual
elimina una carpeta denominada “backd00r”.
Dicha conexión se realiza a través de la puerta
trasera instalada.

• Se detectan conexiones activas entre el admin-
istrador de redes y “nssal” en el momento que
se realiza la adquisición de memoria. Dichas
conexiones han sido creadas por un proceso de-
nominado “backd00r”, lo que confirma que la
puerta trasera segúıa activa en el momento de
la adquisición de la memoria de la consola Sony
Playstation 3 de “nssal”.

• En la carpeta del usuario “goatboy”,
perteneciente a la consola Sony Playsta-
tion 3 del adminsitrador de redes, encontramos
una carpeta denominada “Recipes”, creada
por él mismo. El contenido de esta carpeta
es el mismo que encontrado en la consola
de “nssal”, aunque encontramos una carpeta
más que contiene un archivo con nombres

y direcciones. En el historial de comandos
ejecutados en el terminar, se determinar que la
carpeta “Recipes” ha sido creada por el usuario
“goatboy”

• En la carpeta del usuario “jhuisi”, perteneciente
a la consola Sony Playstation 3 del adminsi-
trador de redes, encontramos el código corre-
spondiente a la puerta trasera instalada en la
máquina de “nssal”.

A partir de las pruebas obtenidas hemos estable-
cido una cronoloǵıa que se detalla a continuación:

• “Nssal” y el administrador de redes se ponen
en contacto para establecer una sesión SSH. La
primera comunicación se realiza a las 17:42 del
11 de Marzo de 2009, finalizando las comunica-
ciones a las 18:02 del mismo d́ıa.

• En esas comunicaciones se realiza un gran inter-
cambio de información entre ambos usuarios, in-
cluyendo ciertas imágenes tomadas por “nssal”
del festival Mardi Gras.

• En una de los intercambios realizados, el ad-
ministrador de redes copia el contenido de una
carpeta denominada “Recipes” a la máquina
de “nssal” que contiene información de cómo
preparar ciertas sustancias.

• El administrador de redes, en uno de los acce-
sos que realiza a la máquina de “nssal”, instala
una puerta trasera que posteriormente utiliza
para borrar los restos dejados de la instalación
de dicha puerta trasera, aunque sigue en fun-
cionamiento, como comprobamos en el análisis
de memoria, permitiendo al administrador de re-
des conectarse a la consola de “nssal” cuando
desee.

V. Conclusiones

Tras conocer la base teórica del análisis forense,
sus herramientas y, sobre todo, su aplicación práctica
podemos concluir que es una técnica muy útil para
poder recolectar y analizar la información que puede
contener un dispositivo, siendo extremadamente efi-
caz para determinar lo que ha ocurrido en él.
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[14] Juan Luis Garćıa Rambla, Un Forense Llevado a Juicio.
[15] Information Security and Forensics Society (ISFS), Com-

puter Forensics Part 2: Best Practices, 2009.
[16] Barry J. Grundy, The Law Enforcement and Forensic

Examiner. Introduction to Linux A Practitioner’s Guide
to Linux as a Computer Forensic Platform, 2008.

[17] Caine-live.net, “History of the Project. CAINE,” http:
//www.caine-live.net/page4/history.html.

[18] Caine-live.net, “List of tools. CAINE,” http://www.
caine-live.net/page11/page11.html.

[19] Deftlinux.net, “About — DEFT Linux - Computer
Forensics live CD,” http://www.deftlinux.net/about/.

[20] Stefano Fratepietro, Alessandro Rossetti, and Paolo Dal
Checco, DEFT 7 Manual. Digital Evidence & Forensic
Toolkit, 2012.

[21] Networking SANS SysAdmin Audit and Security In-
stitute., “Sans SIFT Kit/Workstation: Investigative
Forensic Toolkit,” https://digital-forensics.sans.
org/community/downloads.

[22] Networking SANS SysAdmin Audit and Security In-
stitute. SANS.org, “Packages - SANS Investigative
Forensics Toolkit 3.0 documentation,” http://sift.
readthedocs.org/en/latest/user/packages.html.

[23] Kali Linux. Kali.org, “About Kali Linux,” https://www.
kali.org/about-us/.

[24] AccessData Corp. Command Line Imager Support, “Us-
ing Command Line Imager,” .

[25] Guy Voncken. Guymager.net, “Guymager Free Forensic
Imager,” http://guymager.sourceforge.net/.

[26] Tutorialspoint.com, “Mount - Unix, Linux Command,”
http://www.tutorialspoint.com/unix_commands/
mount.htm.

[27] “XMOUNT - www.pinguin.lu,” https://pinguin.lu/
xmount.

[28] United States Air Force Office of Special Investigations.
Foremost.org, “Foremost - Recovery Tool,” http://
foremost.sourceforge.net/.

[29] CGSecurity. CGSecurity.org, “PhotoRec ES - CGSecu-
rity,” http://www.cgsecurity.org/wiki/PhotoRec_ES.

[30] Brian Carrier. Sleuthkit.org, “Autopsy - The Sleuth Kit,”
http://www.sleuthkit.org/autopsy/.

[31] Arxsys. Arxsys.fr, “Digital Forensics Framework (DFF),”
http://www.arxsys.fr/.

[32] 504ensicsLabs. Github.com, “LiME - Linux Memory Ex-
tractor,” https://github.com/504ensicsLabs/LiME.

[33] The Volatility Foundation. Volatilityfoundation.org,
“The Volatility Foundation - Open Source Memory
Forensics,” http://www.volatilityfoundation.org/.

[34] Man2html. Tcpdump.org, “Manpage of TCPDUMP.
User Commands,” http://www.tcpdump.org/tcpdump_
man.html.

[35] Wireshark Foundation. Wireshark.org, “Wireshark - Net-
work Protocol Analyzer,” https://www.wireshark.org/.

[36] Netresec AB. Netresec.org, “NetworkMiner - The NSM
and Network Forensics Analysis Tool,” http://www.
netresec.com/?page=NetworkMiner.

[37] Gianluca Costa & Andrea De Franceschi. Xplico.org,
“Xplico - Open Source Network Forensic Analysis Tool
(NFAT),” http://www.xplico.org/.

[38] DFRWS - Digital Forensics Research Conference,
“DFRWS 2009 Forensics Challenge Challenge Data
and Submission Details,” http://www.dfrws.org/2009/
challenge/submission.shtml.



 Arquitecturas del subsistema de memoria 
y almacenamiento secundario





455

Actas Jornadas Sarteco 2016, pp. 455-460© Ediciones Universidad de Salamanca

Particionado dinámico de cachés compartidas
para maximizar la equidad entre tareas

Vicent Selfa, Julio Sahuquillo, Maŕıa E. Gómez y Salvador Petit 1

Resumen—Las peticiones de las distintas aplicacio-
nes en ejecución en los procesadores multinúcleo y/o
multihilo actuales compiten entre ellas por el acceso
y uso de los recursos compartidos, como las cachés o
la memoria principal. Esta compartición de recursos
afecta de manera diferente a las prestaciones de cada
una de las aplicaciones, complicando en gran manera
la toma de decisiones en base a su comportamiento.
En otras palabras, las aplicaciones, cuando se ejecu-
tan concurrentemente junto a otras aplicaciones, pro-
gresan de manera distinta a como lo haŕıan si se ejecu-
tasen en solitario, en un entorno sin compartición de
recursos. Aśı, mientras que algunas aplicaciones ape-
nas ven afectado su progreso por el hecho de estar
compartiendo recursos, otras aplicaciones, en cambio,
pueden ver su progreso drásticamente reducido al eje-
cutarse junto con otras cargas. Este problema se co-
noce como falta de equidad, inequidad o unfairness y
ha sido atacado recientemente a nivel software, uti-
lizando poĺıticas que intentan maximizar la equidad
en el planificador del sistema operativo. No obstante,
esta aproximación impide que el planificador se cen-
tre en maximizar las prestaciones, por lo que una im-
plementación puramente hardware que minimice los
problemas de equidad seŕıa muy interesante. En este
art́ıculo proponemos FPCP (Fair Progress Cache Par-
titioning), que reduce la inequidad del sistema parti-
cionando la caché de último nivel y distribuyendo las
v́ıas disponibles entre las aplicaciones en ejecución en
base a estimaciones sobre su progreso. Estas estima-
ciones de progreso se realizan en tiempo de ejecución,
sin necesidad de un análisis previo offline. Los resulta-
dos experimentales muestran que FPCP consigue que
el unfairness sólo supere el 10% en un 1.5% de las
cargas analizadas, 10 veces menos que en un sistema
sin particionado de caché, todo ello sin decrementar
las prestaciones.

Palabras clave—Particionado de cache, progreso por
hilo, equidad del sistema, multinúcleo.

I. Introducción

LA compartición de recursos en los procesadores
multinúcleo actuales (CMPs) mejora tanto el

grado de utilización del hardware como la eficiencia
(i.e. mayor productividad), reduce las latencias de
comunicación y es compatible con el modelo de me-
moria compartida. No obstante, puede favorecer la
contención cuando peticiones de distintos hilos com-
piten entre ellas por los recursos compartidos. Por
ello, cuando se ejecutan cargas multiprogramadas,
las prestaciones de las aplicaciones individuales pue-
den verse afectadas significativamente en compara-
ción con las que se obtendŕıan de haberse ejecutado
las mismas aplicaciones en solitario. Este comporta-
miento es el causante de los llamados problemas de
equidad en el sistema.
Distintas definiciones de equidad pueden encon-

trarse en la literatura. En este art́ıculo asumimos
que un sistema es equitativo si todas las tareas en

1Dpto. de Informática de Sistemas y Computadores, Univer-
sitat Politècnica de València, e-mail: viselol@disca.upv.es

Fig. 1: Progresos de hmmer y mcf, ejecutándose con-
currentemente.

ejecución tienen progresos similares. Es decir, el sis-
tema es equitativo si la degradación de prestaciones
que sufren las aplicaciones respecto a su ejecución en
solitario es similar. La equidad es un problema de
gran importancia en los CMPs actuales, ya que tiene
varias consecuencias indeseables: i) hace impredeci-
ble el tiempo de ejecución de una aplicación, ya que
este pasa a depender parcialmente del resto de apli-
caciones en ejecución en el sistema, ii) complica la
planificación de tareas basada en prioridades (p.e.
puede causar inversión de prioridades) y iii) permite
ataques de denegación de servicio.

Para ilustrar el problema de la inequidad, la figu-
ra 1 muestra el progreso dinámico de dos aplicacio-
nes hmmer y mcf ejecutándose concurrentemente en
un procesador multinúcleo. Los valores finales de las
ĺıneas de la figura, 67% y 97%, indican el porcentaje
de instrucciones que hmmer y mcf, respectivamente,
ejecutan en comparación con lo que ejecutaŕıan si
se hubieran ejecutado en solitario durante el mismo
tiempo. Estos resultados muestran que, mientras las
prestaciones de mcf apenas se ven afectadas, es decir,
progresa a un ritmo similar a cuando se ejecuta en
solitario, las de hmmer se decrementan muy notable-
mente, cayendo un 33%.

Debido a que el hardware actual no tiene en cuenta
los problemas de equidad, trabajos recientes [1], [2] se
han centrado en el planificador de tareas del sistema
operativo para intentar que las aplicaciones con una
misma prioridad experimenten un progreso similar
cuando se ejecutan concurrentemente.

Estos trabajos proponen poĺıticas de planificación
orientadas a equilibrar el progreso de las aplicacio-
nes a nivel de quantum del sistema operativo. Con
este objetivo, estas propuestas dedican varios quan-
tums cada cierto tiempo a ejecutar en solitario las
aplicaciones de las que se quiere estimar el progreso,
evitando aśı las interferencias del resto de aplicacio-
nes. Posteriormente, los datos obtenidos son usados



456

© Ediciones Universidad de Salamanca

vicent selfa, julio sahuquillo, maría e. gómez, salvador petit

 particionado dinámico de cachés compartidas para maximizar la equidad entre tareas

Actas Jornadas Sarteco 2016, pp. 455-460

por el planificador para elegir las aplicaciones a eje-
cutar, buscando maximizar la equidad y asumiendo
que serán validos para los siguientes quantums. Por
lo tanto, hay un cierto sacrificio de prestaciones a
cambio de una mejor estimación del progreso, algo
que se podŕıa evitar con una estimación de progreso
basada en el hardware.

Otros trabajos han propuesto ideas para atacar la
inequidad centrándose en las cachés L2 como recurso
compartido. Algunos de ellos [3] intentan conseguir
una compartición equitativa de la caché, buscando
igualar el número de fallos de caché que sufren las
aplicaciones en ejecución. No obstante, una poĺıti-
ca de reparto equitativo de un componente concreto
no tiene por que, necesariamente, traducirse en una
mayor equidad del sistema.

Este art́ıculo propone FPCP (Fair Progress Cache
Partitioning), que ataca el problema de la falta de
equidad a nivel del hardware, usando estimaciones de
progreso que no requieren de un análisis offline de la
aplicación. Basándose en estas estimaciones, FPCP
distribuye las v́ıas de la caché L2 entre las aplicacio-
nes en ejecución para minimizar de esta manera la
inequidad.

Este art́ıculo demuestra que la inequidad del sis-
tema debido al uso compartido de la caché puede
corregirse en tiempo de ejecución distribuyendo de
manera adecuada los recursos de caché. En compa-
ración con Utility Caché Partitioning (UCP) [4], otro
esquema de particionado de caché, FPCP mantiene
la inequidad por debajo del 10% en el 98.5% de las
cargas evaluadas, mientras que este porcentaje baja
hasta un 67% para UCP.

El resto de este trabajo se organiza como sigue. La
sección II resume los trabajos relacionados. La sec-
ción III explica cómo se estima el progreso en tiempo
de ejecución, mientras la aplicación se ejecuta junto
a otras cargas. La sección IV presenta el mecanis-
mo de particionado de la caché. La sección V evalúa
la propuesta. Finalmente, la sección VI presenta las
conclusiones más importantes.

II. Trabajos relacionados

Diversos trabajos recientes se han centrado en con-
seguir una utilización equitativa de la cache. En [5]
Iyer presenta el Cache Quality of Service (CQoS) fra-
mework, que otorga distintas prioridades a las peti-
ciones de los hilos que comparten una cache. CQoS
requiere soporte por parte del hardware para hacer
cumplir las prioridades otorgadas a los hilos. En [6],
Chang y Sohi particionan la caché y asignan de ma-
nera iterativa estas particiones a los hilos en ejecu-
ción durante intervalos de tiempo acotados. De esta
manera, al menos durante un tiempo cada aplicación
dispone de espacio extra en caché, garantizando un
nivel mı́nimo de calidad de servicio o QoS. Además,
proponen una métrica para medir la calidad de ser-
vicio y regular en base a ella la cantidad de espacio
que se le asigna a cada hilo.

Otros trabajos se han centrado en conseguir pres-
taciones equitativas en las caches compartidas. Fedo-

rova et al. [7] proponen una técnica basada en soft-
ware que regula el tiempo que el sistema operativo
otorga a las tareas para evitar que el IPC que obtie-
nen sea más bajo que el estimado. Esta estimación
del IPC se realiza comparando el ratio de fallos de
caché que tiene la aplicación con el ratio de fallos que
tendŕıa si la caché se hubiera distribuido equitativa-
mente entre las tareas en ejecución.
La mayoŕıa de las técnicas que buscan garantizar

que el sistema sea equitativo, que es el objetivo de
nuestra propuesta, se basan en software, concreta-
mente en modificar las poĺıticas del planificador de
tareas del sistema operativo [1], [2]. De hecho, el tra-
bajo de Kim et al. [3] es uno de los pocos que intenta
mejorar la equidad del sistema particionando el es-
pacio de la caché compartida sin requerir modifica-
ciones en el sistema operativo. Este trabajo evalúa
distintas métricas de prestaciones para encontrar la
que proporcione la mejor correlación con el progreso.
No obstante, se requiere de un análisis offline de las
aplicaciones a ejecutar, cosa que es poco práctica.
Una aproximación interesante es la realizada por

Qureshi y Patt [4], Utility Cache Partitioning, que
particiona la caché para minimizar el número de
fallos y maximizar la productividad. Otros traba-
jos orientados a incrementar la productividad de la
caché, como [8] y [9] requieren modificaciones en el
sistema operativo.

III. Estimar el progreso

FPCP estima el progreso en tiempo de ejecución
para una tarea t de acuerdo con la Ecuación 1, don-
de Ct,multicore es el tiempo de ejecución medido para
la tarea t durante su ejecución en paralelo con otras
aplicaciones y Ct,alone es la estimación del tiempo de
ejecución que la aplicación experimentaŕıa si se hu-
biera ejecutado en solitario. El problema principal es
obtener una estimación precisa de las prestaciones en
solitario usando únicamente información recopilada
durante la ejecución de la aplicación junto con otras
aplicaciones.

Progresst=
Ct,alone

Ct,multicore
(1)

Este trabajo estima Ct,alone restándole a los ci-
clos de ejecución de la aplicación los ciclos en los
que la aplicación no ha podido progresar debido a
interferencias por parte de otras aplicaciones (ver la
Ecuación 2, donde It,multicore representa los ciclos
perdidos por culpa de interferencias).

Ct,alone=Ct,multicore−It,multicore (2)

Nuestra aproximación para estimar las interferen-
cias entre aplicaciones se basa en el modelo presen-
tado por Du Bois et al. [10] para procesadores mul-
tinúcleo, que identifica en tiempo de ejecución los
fallos de caché que no se habŕıan producido de ha-
berse ejecutado la aplicación en solitario (i.e. fallos
interhilo). Para ello utilizamos en cada núcleo una
estructura llamada Auxiliary Tag Directory (ATD),
que mantiene un registro de cual seria el estado de
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la caché si no estuviera siendo accedida por otras
aplicaciones (Qureshi et al. [4]). En el sistema es-
tudiado, la interferencia entre aplicaciones afecta a
varias métricas de prestaciones: i) el ratio de fallos y
el número de conflictos de banco y puerto en la L2
y ii) la latencia de red entre L1 y L2 y entre L2 y
memoria principal.

El ratio de fallos de L2 que experimenta un hilo
concreto se incrementa porque el resto de hilos pue-
den reemplazarle bloques de caché que luego intenta
acceder. Además, la contención se puede incremen-
tar debido a que al haber más accesos por unidad de
tiempo a la caché, el número de conflictos de banco
y puerto se incrementa. El modelos de Du Bois et
al. identifica los ciclos que se dedican a esperar de-
bido a que el recurso está siendo ocupado por otro
hilo aśı como los que se dedican a traer un bloque
reemplazado por otro hilo.

El modelo, no obstante, ha de estimar el impacto
real de estos ciclos de espera en las prestaciones, ya
que los procesadores modernos disponen de distintos
mecanismos para reducir el impacto que los ciclos
de espera tienen sobre las prestaciones (e.g. ROB,
lanzamiento fuera de orden, paralelismo a nivel de
memoria, etc.). Debido a esto, los ciclos extra debi-
do a fallos provocados por otros hilos únicamente se
cuentan como ciclos de interferencia cuando el acceso
a memoria que los sufre termina bloqueando el ROB.

Téngase también en cuenta que aunque la inequi-
dad puede originarse en todos los recursos compar-
tidos del sistema, este trabajo se centra solamente
en la caché L2, ya que es uno de los mayores con-
tribuyentes a la inequidad total. Por lo tanto, para
simplificar el modelo, las interconexiones entre L1 y
L2 y entre L2 y memoria principal se han modela-
do como crossbars. No obstante, como FPCP mide
el tiempo que el ROB pasa detenido debido a ins-
trucciones de memoria con una alta latencia, puede
detectar y corregir hasta cierto punto parte de la
inequidad originada en otras partes del sistema.

IV. Mecanismo de particionado

Como ya hemos mencionado, un sistema es equi-
tativo si todas las tareas en ejecución progresan al
mismo ritmo con respecto a su ejecución en solita-
rio. El mecanismo de particionado propuesto intenta
minimizar la inequidad del sistema reduciendo las
diferencias entre los progresos de las distintas aplica-
ciones. FPCP recopila datos sobre las interferencias
entre hilos a intervalos regulares; estima el progreso
y la inequidad al final de cada intervalo de acuerdo
con las ecuaciones 3 y 1, respectivamente, y distri-
buye las v́ıas de la caché.

Los intervalos son de 150000 reemplazos en L2,
pero las simulaciones muestran que los resultados no
son demasiado sensibles a este parámetro. Nótese que
dependiendo de los patrones de acceso a la caché de
las aplicaciones en ejecución, nuestra propuesta pue-
de actuar cientos o incluso miles de veces entre dos
llamadas al planificador del sistema operativo.

Unfairness=
máxProgressi
mı́nProgressj

|i,j∈Tasks (3)

Nuestra propuesta consiste en tres pasos: i) esti-
mación del progreso de las tareas en ejecución, ii)
estimación de la inequidad del sistema y iii) redis-
tribución de v́ıas. A continuación se discuten las ac-
ciones asociadas a cada uno de los pasos para un
procesador con dos núcleos.
Al principio de la ejecución nuestro mecanismo

está desactivado y las v́ıas de la caché se distribuyen
siguiendo la poĺıtica LRU. Después de un periodo de
calentamiento, el mecanismo se activa y se particiona
la caché en partes iguales, dependiendo del número
de hilos que accedan a la caché1. Primero, el meca-
nismo estima el progreso de cada una de las tareas en
ejecución, tal y como se ha explicado en la sección III.
A continuación, se calcula la inequidad en base a las
estimaciones sobre el progreso individual. Utilizan-
do estas estimaciones se modifica la distribución de
las v́ıas de la caché para el siguiente intervalo. En el
último paso, para intentar igualar gradualmente los
progresos, la tarea con el progreso más alto cede una
v́ıa a la tarea con un menor progreso, garantizando
un mı́nimo de una v́ıa por tarea. Este mecanismo es
similar a un sistema de control de lazo cerrado, cen-
trado en minimizar las diferencias en los progresos y
por lo tanto maximizar la equidad.
Una versión preliminar del algoritmo usaba un um-

bral mı́nimo de inequidad para activar el particio-
nado de v́ıas. Se exploraron distintos umbrales de
inequidad, pero los resultados experimentales mos-
traron que los mejores resultados se obteńıan sin usar
ningún tipo de umbral. Por otra parte, aunque el par-
ticionado presentado en este art́ıculo se lleva a cabo
modificando la poĺıtica de reemplazo (que se asume
LRU) otras poĺıticas de caché como las presentadas
en [11] y [12] también pueden usarse.
FPCP corrige la inequidad en gran manera en

comparación con aplicar una poĺıtica LRU sin parti-
cionado de cache. No obstante, bajo ciertas circuns-
tancias, cómo cuando las estimaciones de progreso no
son suficientemente precisas, la distribución de v́ıas
puede no ser óptima y perjudicar la equidad. FPCP
implementa un mecanismo de feedback para paliar
este problema. Si la inequidad del sistema empeora
durante n intervalos consecutivos, el mecanismo de
particionado se detiene durante m intervalos (los re-
sultados experimentales presentados en este art́ıcu-
lo se han obtenido con n = 2 y m = 5), durante
los cuales se emplea la poĺıtica de reemplazo LRU
sin modificar. Esto permite mantener los resultados
de inequidad siempre mejores o iguales a los que se
obtienen con la poĺıtica LRU. Nuestros resultados
muestran, no obstante, que este mecanismo no se dis-
para frecuentemente, ocurriendo únicamente en una
de las 406 cargas testadas y deteniendo el mecanis-
mo de particionado durante un 6.6% del tiempo de

1Aunque el particionado inicial puede ayudar a reducir la
inequidad inicial más rápido, este no es determinante, por lo
que podŕıan usarse otros sin afectar a los resultados a largo
plazo.
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TABLA I: Configuración del sistema.

Núcleos 2 núcleos a 3GHz
Poĺıtica de issue Fuera de orden
Ancho de issue/commit 4 instrucciones/ciclo
Tamaño del ROB 128 entradas
Cola de loads/stores 64/48 entradas
IL1 caché (privada) 32KB, 8v́ıas, 64B por bloque, 2cc
DL1 caché (privada) 32KB, 8v́ıas, 64B por bloque, 2cc
L2 (compartida) 2MB, 16v́ıas, 64B por bloque, 11cc, 16 MSHR
Latencia de memoria principal 200 ciclos sin carga

ejecución.

Aunque este ejemplo explica la propuesta para un
procesador con dos núcleos, la propuesta puede ex-
tenderse fácilmente a un mayor número de núcleos,
mediante la técnica de divide y vencerás. Aśı, las dis-
tintas tareas pueden agruparse en pares y cuartetos
formando un árbol binario e intercambiar v́ıas entre
nodos del árbol.

Respecto a la complejidad hardware de la propues-
ta, nótese que, a excepción de la ATD, los contado-
res de prestaciones y los operadores necesarios pa-
ra implementar la propuesta se encuentran dispo-
nibles en los procesadores actuales. Por otra par-
te, el coste computacional del algoritmo de parti-
cionado es de orden O(n), donde n es el número
de núcleos/hilos/tareas. Este tiempo se invierte en
calcular el progreso de las tareas, encontrar los va-
lores mı́nimos y máximos y realizar los ajustes en el
número de v́ıas. Dado que estas operaciones no se en-
cuentran en el camino cŕıtico del procesador, pueden
ser retrasadas hasta que, por ejemplo, el procesador
esté detenido debido a un evento de memoria de alta
latencia, evitando aśı pérdidas de prestaciones.

V. Evaluación experimental

La evaluación se ha realizado mediante simulación,
utilizando una versión extendida del simulador ciclo
a ciclo Multi2Sim [13], que modela todos los detalles
de un procesador multinúcleo y multihilo moderno.

El sistema modelado dispone de 2 núcleos con
cachés L1 privadas y una caché L2 de 2MB com-
partida, con tantos bancos como puertos y 16 v́ıas.
Es en este nivel de caché donde se implementa el me-
canismo de particionado. Tanto la contención a nivel
de banco como a nivel de puerto han sido modela-
das. La tabla I resume los parámetros del sistema
más relevantes.

Hemos comparado FPCP tanto contra un sistema
sin particionado de caché usando la poĺıtica LRU co-
mo contra Utility-Based Cache Partitioning (UCP).
Con UCP, cada núcleo tiene hardware dedicado a
estimar la utilidad de cada una de las v́ıas que se le
asignan al núcleo, basado en Dynamic Set Sampling
(UMON-DSS). Este hardware monitoriza 64 sets de
la caché y estima la utilidad que cada núcleo da a las
v́ıas asignadas. En base a los datos que obtiene UCP
hace una redistribución de las v́ıas de la caché, bus-
cando minimizar el número de fallos. Los tamaños

de las particiones se obtienen usando un algoritmo
voraz descrito en [4] y se ajustan cada 5 millones de
ciclos.

Para evaluar nuestra propuesta usamos cargas
multiprogramadas de dos aplicaciones, tomando apli-
caciones del conjunto de la colección de aplicaciones
SPEC2006 CPU con los valores de entrada de refe-
rencia. En total se han estudiado 406 combinaciones
de aplicaciones, para considerar un número de esce-
narios lo más amplio posible. Los resultados se obtu-
vieron ejecutando las cargas durante 2000 millones
de ciclos después de saltar los primeros 500 millones
de instrucciones de cada aplicación.

A. Resultados experimentales

El objetivo de esta sección es doble. Por una parte
ilustrar como FPCP reduce dinámicamente la inequi-
dad. Por otra parte, comparar la propuesta contra
otra propuesta de particionado de caché reciente.

Para estudiar el funcionamiento de FPCP , hemos
analizado la evolución del progreso, la inequidad, el
MPKI y las v́ıas de caché usadas por cada una de
las aplicaciones de las cargas mientras FPCP está
activo. La figura 2 muestra los resultados para una
carga formada por las aplicaciones hmmer y mcf.

Como se puede ver en la figura 1, que muestra el
progreso de estas mismas aplicaciones sin ningún ti-
po de particionado en la caché, esta carga tiene un
problema de inequidad importante. Esto puede apre-
ciarse también en la figura 2a, la cual muestra la evo-
lución de la inequidad para un sistema con nuestra
propuesta y para otro sin ningún tipo de particiona-
do. En este caso, la inequidad viene principalmente
de las notable diferencias entre el MPKI de las dos
aplicaciones: durante la mayor parte de la ejecución,
el MPKI de mcf está por encima de 20, mientras que
el de hmmer se mantiene alrededor de 2. La razón
de estas diferencias es que esta parte de la ejecución
de hmmer es computacionalmente muy intensiva, y
por lo tanto muy sensible a los fallos de caché. En
cambio, durante esta fase de mcf, el cuello de bote-
lla está en el acceso a memoria, experimentando un
gran número de fallos de caché. Por ello, mcf es poco
sensible a variaciones pequeñas en el ratio de fallos
de caché y además tiende a acaparar una gran parte
del espacio de caché. Si no se actúa para evitarlo,
esto se traduce en progresos muy desiguales para las
dos aplicaciones, como ya se ha visto. FPCP detec-
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(a) Evolución de la inequidad del sistema (b) Evolución del MPKI

(c) Evolución de las v́ıas assignadas (d) Vı́as usadas por hmmer

Fig. 2: Resultados de la carga formada por hmmer y mcf

ta estas diferencias de progreso y asigna más v́ıas a
hmmer para reducir la inequidad. Como puede verse
en la figura 2, nuestra propuesta incrementa el MPKI
de mcf y decrementa el de hmmer, reduciendo signi-
ficativamente la inequidad del sistema, que pasa de
un 36% a un 10%.
Hemos caracterizado la relación entre interferencia

(cuantificada como la suma de fallos interhilo) entre
hilos y inequidad cuando no se usa ningún particio-
nado. Se pueden distinguir tres categoŕıas de aplica-
ciones: i) pocas interferencias y baja inequidad, ii)
interferencia media-alta y baja inequidad y iii) in-
terferencia media-alta y alta inequidad. Nótese que
niveles medios o altos de interferencia pueden dar lu-
gar tanto a escenarios con un bajo grado de inequi-
dad como a escenarios con alta inequidad. El pri-
mer caso ocurre cuando todas las aplicaciones de la
carga sufren un grado similar de interferencia y por
lo tanto progresos similares. El segundo caso ocurre
cuando algunas aplicaciones sufren más interferen-
cias que otras. Dado que FPCP reduce las diferencias
entre los progresos de las aplicaciones en ejecución,
la inequidad total del sistema se reduce significati-
vamente. De hecho, la mayoŕıa de las cargas que se
sitúan en la tercera categoŕıa cuando no se realiza
ningún particionado de la cache pasan a situarse en la
primera o la segunda categoŕıa cuando se usa FPCP.
FPCP se ha comparado contra LRU (i.e. un siste-

ma sin particionado) y contra UCP, tanto en térmi-
nos de prestaciones como de inequidad. La figura 3
presenta la inequidad para las 406 cargas analizadas
ordenadas ascendentemente por su grado de inequi-
dad (cuanta más inequidad, peor). Como puede ob-
servarse, un 14.8% y un 33.0% de las cargas superan
un 10% de inequidad cuando se usa una caché con-
vencional con poĺıtica LRU y cuando se usa UCP,
respectivamente. No obstante, cuando se usa FPCP
únicamente un 1.5% de las cargas superan este um-

Fig. 3: Inequidad del sistema en las 406 cargas

bral. La causa principal del alto grado de inequidad
de UCP es que se centra en minimizar el número to-
tal de fallos de caché sin tener en cuenta su impacto
real en las prestaciones del sistema. Por ejemplo, evi-
tar un fallo de caché que se solapaŕıa con otro debido
al paralelismo a nivel de memoria (MLP) puede no
tener ningún impacto en las prestaciones finales. No
obstante UCP funciona bien si la penalización por
fallar en la L2 es muy alta.

Respecto a las prestaciones, el IPC acumulado pa-
ra las 406 cargas obtenido por FPCP mejora, de me-
dia, alrededor de un 1.5% y 3% en comparación con
LRU y UCP, respectivamente.

VI. Conclusiones

Proporcionar equidad a nivel de hardware libera
al planificador de tareas del sistema operativo de te-
ner que reservar quantums para estimar prestaciones
en solitario y le permite centrarse en maximizar las
prestaciones. Este art́ıculo ha presentado FPCP, que
busca reducir la inequidad del sistema actuando úni-
camente a nivel hardware. Nuestra propuesta actúa
en los niveles compartidos de caché y distribuye las
v́ıas disponibles entre las aplicaciones en ejecución.

Como se ha podido ver, la inequidad del sistema
puede reducirse en gran manera estimando los pro-
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gresos de las aplicaciones en ejecución y usando estos
valores para guiar un mecanismo de particionado de
la caché. A diferencia de propuestas previas, FPCP
tiene la ventaja de no necesitar un análisis previo
offline de las aplicaciones a ejecutar.
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Leveraging OSD+ Devices to Efficiently
Implement Data Objects in FPFS

Juan Piernas1 and Pilar González-Férez2

Resumen—
OSD+ devices are enhanced object-based storage

devices (OSDs) able to deal with both data and me-
tadata operations via data and directory objects, res-
pectively. So far, we have focused our efforts on desig-
ning and implementing efficient directory objects in
OSD+s. This paper, however, presents our recent
work on also supporting data objects in these devices.
It also describes how the coexistence of data and di-
rectory objects in OSD+s can be profited to efficiently
implement data objects and to speed up some com-
mon file operations, such as create, delete, stat, etc.
We have compared our OSD+-based Fusion Parallel
File System (FPFS) with OrangeFS through different
microbenchmarks and HPCS-IO scenarios. The re-
sults show that FPFS can provide a performance up
to 75× better than OrangeFS for metadata, and up to
34% for data.

Palabras clave— Data objects, OSD+ devices, exas-
cale, FPFS.

I. Introduction

FILE SYSTEMS for HPC environment have tra-
ditionally used a cluster of data servers for ac-

hieving high rates in read and write operations, for
providing fault tolerance, and scalability, etc. Howe-
ver, due to a growing number of files, and an increa-
sing use of huge directories with millions or billions of
entries accessed by thousands of clients at the same
time [1], [2], [3], [4], [5], some of these file systems
also utilize a cluster of specialized metadata servers
[6], [7], [8], [9] and have recently added support for
distributed directories [8], [10].
Unlike those file systems, that have separate data

and metadata clusters, in-house Fusion Parallel File
System (FPFS) uses a single cluster of object-based
storage device+ (OSD+) [11] to implement those
clusters. OSD+s are improved object-based storage
devices (OSDs) that, in addition to handle data ob-
jects as traditional OSDs do, can also manage direc-
tory objects. Directory objects are a new type of
object able to store file names and attributes, and
support metadata-related operations, like the crea-
tion and deletion of regular files and directories. By
using these OSD+ devices, an FPFS metadata clus-
ter is as large as its corresponding data cluster, and
metadata is effectively distributed among as many
nodes as OSD+s comprising the system. OSD+s are
implemented through a thin software layer on top of
existing mainstream computers, leveraging many fe-
atures of the underlying file system. Thanks to this
approach, OSD+s have a small overhead, and pro-
vide a high performance. Indeed, FPFS is able to

1Dpto. de Ingenieŕıa y Tecnoloǵıa de Computadores, Univ.
de Murcia, e-mail: piernas@ditec.um.es.

2Dpto. de Ingenieŕıa y Tecnoloǵıa de Computadores, Univ.
de Murcia, e-mail: pilar@ditec.um.es.

create, stat and delete hundreds of thousands of files
per second with a few OSD+ devices [11], [12]. FPFS
also supports huge directories by dynamically distri-
buting them among several OSD+s [13]. The OSD+s
storing a distributed huge directory work indepen-
dently of each other, thereby improving the perfor-
mance and scalability of the file system. Throughput
in FPFS can be increased even further by means of
batch operations, which allow us to send several me-
tadata operations to a server in a single request [14].
So far, we have focused on the development of the

metadata part of FPFS. In this paper, however, we
describe how we have implemented the support for
data objects. We will show that the utilization of
a unified data and metadata server (i.e., an OSD+
device) provides FPFS with a competitive advantage
with respect to other file systems that allows it to
speed up some file operations, such as creating and
deleting files, getting the status of files, etc.
We have evaluated the performance and scalability

of FPFS with data-object support through different
microbenchmarks and HPCS-IO scenarios [15], and
compared the results with that obtained by Oran-
geFS [8]. Results show that, for metadata-intensive
workloads, FPFS provides a throughput that is, at
least, one order of magnitude better than that of
OrangeFS, and almost two orders of magnitude in
some cases. For workloads with large files and large
data transfers, FPFS can obtain a bandwidth up to
34% better than the bandwidth achieved by Oran-
geFS thanks to the smaller overhead introduced by
our file system.
The rest of the paper is organized as follows. Sec-

tion II describes the FPFS architecture. Section III
details how data objects are designed and implemen-
ted. Results are provided in Sections IV and V. Re-
lated work is described in Section VI. Finally, Sec-
tion VII concludes the paper.

II. Overview of FPFS

Generally, parallel file systems have three main
components: clients, data servers and metadata ser-
vers. Data servers are usually OSD [16] or OSD-alike
devices that export an object interface. Metadata
servers, however, frequently implement customized
interfaces, and permanently store metadata in pri-
vate storage devices [10] or in objects allocated in
the data servers [9].
Unlike these file systems, FPFS [11] uses a single

kind of servers that act as both data and metadata
servers (see Fig. 1). This approach consequently en-
larges the metadata cluster’s capacity that becomes
as large as the data cluster’s. To merge data and me-
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Clients

OSD+ cluster

 

Fig. 1. FPFS’s overview. Each OSD+ supports both data
and metadata operations.

tadata servers into a single one, FPFS uses OSD+
devices, which are enhanced OSD devices. OSD+s
are capable of managing not only data (as common
OSDs do), but also metadata. OSD+ devices sim-
plify the complexity of the storage system as well,
since no difference between two types of servers is
made. Moreover, having a single cluster increases
system’s performance and scalability, since there will
not be underutilized data or metadata servers.

A. OSD+

OSDs implement not only low-level block alloca-
tion functions, but also more complex tasks by taking
advantage of their intelligence [9]. OSD+s leverage
this intelligence too, taking it a step further by dele-
gating metadata management to storage devices.
Traditional OSDs deal with data objects that sup-

port operations like creating and removing objects,
and reading from and writing to a specific position
in an object. Our design extends this interface to
define directory objects, capable of managing direc-
tories. As a consequence, OSD+ devices support
metadata-related operations like creating and remo-
ving directories and files, getting directory entries,
etc. In addition to the usual operations on directo-
ries, OSD+s also provide functions to internally deal
with metadata operations that may involve the colla-
boration of several OSD+s (e.g., renames, directory
permission changes, and links).
Currently, there exist no commodity OSD-based

disks, so mainstream computers exporting an OSD-
based interface are usually used [17]1. Internally, a
local file system stores the objects; we take advantage
of this by directly mapping operations in FPFS to
operations in the local file system.
Each OSD+ is composed of a user-space multith-

readed process and a conventional file system. The
process uses the file system as storage backend, and

1Seagate’s Kinetic drives are key/value servers with Ether-
net connectivity. They have a limited object-oriented interface
that supports a few operations on objects identified by keys.
Kinetic drives could be seen as an early implementation of
something similar to Gibson’s proposal [18], but, due to their
limited design, they still need a higher level layer like Swift [19]
to carry out basic operations, such as mapping large objects,
coordinating race conditions on write operations, etc.

Data and     directory 
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syscalls
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Hard Disk 
SSD

Fig. 2. OSD+ layers.

issues Linux syscalls to perform operations on that
file system. The local file system must be POSIX-
compliant and support extended attributes, since
they are used by our implementation. Fig. 2 shows
the layers that compose an OSD+.

B. Clients

Clients are the processes accessing FPFS. For fast
prototyping and evaluation, the current implementa-
tion entirely runs clients in user-space. There exists
an FPFS library (libfpfs) that clients use to issue
requests. This approach is similar to that used by
PVFS2/OrangeFS [8] and other file systems [20].
FPFS establishes communications between cli-

ents and OSD+s via TCP/IP connections, and re-
quest/reply messages. Each OSD+ launches one
thread to attend the requests of a client, and to per-
form operations on the local disk on behalf of the
client. When an operation involves several OSD+s,
the OSD+ contacted by a client cooperates with ot-
her OSD+s to carry out the operation in a transpa-
rent way to the client (see Section II-D).

C. Namespace Distribution

FPFS distributes directory objects (and so the file-
system namespace) across the metadata cluster to
make metadata operations scalable with the number
of OSD+s, and to provide a high performance me-
tadata service. For the distribution, FPFS uses the
deterministic pseudo-random function CRUSH [9]:

oid = CRUSH(hash(dirfullpath)). (1)

CRUSH receives the hash of a directory’s full path-
name as input, and returns the ID of the OSD+ con-
taining the corresponding directory object as output.
This allows clients to directly access any directory
without performing a path resolution.
We choose CRUSH because it guarantees a proba-

bilistically balanced distribution of objects through
the system. However, FPFS does not depend on a
particular distribution function, so other functions
are also possible.
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Fig. 3. (a) An FPFS namespace. (b) A possible mapping of
the FPFS namespace to a 4-OSD+ cluster.

Hash partition strategies present different scalabi-
lity problems on cluster resizings, permission chan-
ges, and renames. FPFS addresses the first pro-
blem through CRUSH, which minimizes migrations
and imbalances when adding and removing devices.
FPFS manages renames and permission changes via
lazy techniques [21]; fortunately, these operations are
infrequent for directories [11], [21], so they will not
impact the overall performance.

D. Directory Objects

A directory object is implemented as a regular di-
rectory in the local file system of its OSD+. In this
way, any directory-object operation is directly trans-
lated to a regular directory operation. The full path-
name of the directory supporting a directory object
is the same as that of its corresponding directory in
FPFS. Therefore, the directory hierarchy of FPFS is
imported within the OSD+s by partially replicating
its global namespace.

Internally, an OSD+ uses three types of direc-
tories, differentiated through extended attributes.
These directory types can be seen in Fig. 3, which
shows how an FPFS’s directory hierarchy is mapped
to a 4-OSD+ cluster. The first type (attribute o)
is assigned to directory objects stored in the OSD+,
i.e., objects that CRUSH and their full pathnames
have assigned to the OSD+. The second type (at-
tribute h) refers to empty directories created in a
directory object; they represent subdirectories and
allow FPFS to preserve the complete filesystem hie-
rarchy to provide standard directory semantics (e.g.,
scan). The third one (no attribute) is for directo-
ries used for supporting the paths of the directories
implementing objects.

For each regular file that a directory has, the di-
rectory object conceptually stores its attributes, and

the number and location of the data objects that
store the content of the file. There are two excepti-
ons: size and modification time attributes of the file,
which are stored at its data object(s). In our current
implementation, these “embedded i-nodes” [22] are
i-nodes of empty files in the local Linux file system;
the number and location of the data objects are also
stored in those empty files as extended attributes.
Implementing directory objects by means of re-

gular directories in a local file system has, at least,
two important advantages. The first one is that the
implementation is simpler and its overhead smaller
since most part of the functionality is provided by the
underling file system. The second one is that, when a
metadata operation is carried out by a single OSD+
(creat, unlink, etc.), the backend file system itself
ensures its atomicity and POSIX semantics. Only
for operations like rename or rmdir, that usually in-
volve two OSD+s, the participating OSD+s need to
deal with concurrency and atomicity by themselves
through a three-phase commit protocol (3PC) [23],
without client involvement.

E. Huge directories

FPFS also implements management for huge di-
rectories, or hugedirs for short. These are directo-
ries with millions or billions of entries accessed by
thousands of clients at the same time. Hugedirs are
common for some HPC applications, such as those
that use a directory as a light-weight database [24].
To manage hugedirs, FPFS proposes a dyna-

mic distribution of their entries among multiple
OSD+s [13]. FPFS considers a directory is huge
when it stores more than a given number of files.
Once this threshold is exceeded, the directory is sha-
red out among several nodes. The threshold can be
0, thereby distributing a directory from the start.
The subset of OSD+s supporting a hugedir is com-

posed of a routing OSD+ and a group of storing
OSD+s. The former contains the routing directory
object and is in charge of providing clients with the
hugedir’s distribution information. The latter have
the storing directory objects that store the directory’s
content. The routing OSD+ can also be part of the
storing group in case it keeps any directory’s con-
tent. Indeed, for small directories, the routing and
storing objects are the same.
A client unaware of the distribution of a directory

contacts its routing object by using Equation 1, as
it does with any other regular directory object. As
reply, the client receives the distribution list with the
IDs of the routing and storing OSD+s. Then, the
client retries the operation, but changes the previous
directory-level function for a file-level counterpart:

oid = osd set[(hash(filename) % osd count], (2)

where osd set is the list of storing OSD+s, and
osd count is that list’s size. The result is the sto-
ring OSD+ having the entry of the given file name.
Clients accessing a hugedir cache its distribution

list. FPFS uses timestamps to detect when this cac-
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Fig. 4. A regular file in FPFS. The directory entry contains
the i-node and also a reference to the data object.

hed information gets out of date due to the rename
or deletion of a hugedir. In that case, clients clean
up the distribution information for the directory and
retry the operation following Equation 1. If the di-
rectory gets huge again, clients will change to Equa-
tion 2 with the new distribution list.

III. Data Objects

Data objects are storage elements able to store in-
formation of any kind. They can also have associated
attributes that users can set and get. Data objects
support different operations, being the reading and
writing of data the most important. Data objects
receive an ID, which we call object ID (OID), when
they are created. These OIDs allow us to unequi-
vocally identify an object inside a given device, alt-
hough there can be duplicated OIDs among different
devices. Therefore, a data object is globally identi-
fiable by means of its OID and the ID of the device
holding it. We call this pair (device ID, object ID) a
globally unique object ID (GUOID).
In this section, we first explain the relationship

between regular files and data objects. Then, we
describe how data objects are implemented in FPFS.
Finally, we show how the implementation can be op-
timized thanks to the use of OSD+ devices.

A. Regular files and data objects

As we have seen in Section II-D, when a regu-
lar file is created in FPFS, three related elements
are also created: a directory entry, an i-node and a
data object. From a conceptual perspective, the i-
node is embedded into the directory entry, so these
two elements are stored together in the correspon-
ding directory object, while the data object is stored
separately. Fig. 4 depicts this situation.
FPFS can use two different policies for selecting

the OSD+ where the data object of a file is created:
same OSD+ and random OSD+. The former, used
by default, stores a data object in the OSD+ of the
directory object storing its file’s entry. This appro-
ach reduces the network traffic during file creations
because no other OSD+s participate in the opera-
tion. The latter chooses a random OSD+ instead.
This second approach can potentially achieve a bet-
ter use of resources in some cases by keeping a more
balanced workload, although it increases the network
traffic during creations.

Regardless the allocation policy for data objects,
the i-node of a regular file stores a reference to its
data object by means of its GUOID, that is, the ID
of the OSD+ storing the data object, and the OID
of the data object in that server.

B. Implementation of data objects

FPFS internally implements data objects as regu-
lar files in the underlying local file system used by an
OSD+. There exists a data directory where those
regular files are stored. This directory is different
from that holding directory objects, although they
can share the same local file system, and, thus, the
same storage device(s).

When a data object is created, its OID is genera-
ted as a random integer number. Although collisi-
ons are highly unlikely, if another object exists with
that number, a different random number is genera-
ted. A string with the hexadecimal representation of
the random number is used as name of the local re-
gular file supporting the object. All the names have
the same length (8 characters), padding with charac-
ter 0 when necessary. To avoid too large directories,
which usually downgrade performance, files are dis-
tributed into 256 subdirectories. A file is located in
a directory whose name is made up of the first two
hexadecimal characters of the file’s name.

An open() call on an FPFS file always returns
a file descriptor in the OSD+ storing its data ob-
ject to directly operate on the object. Current im-
plementation supports read(), write(), fstat(),
lseek64(), and fsync() operations. All of them
operate on the data object whose descriptor is pas-
sed as argument.

The open() call also returns a key, which we call
secret, for the data object, so only those clients that
have been granted access to the file can use the retur-
ned descriptor to operate on the data object. These
clients send the secret along with each request, and
the target OSD+ verifies the secret before allowing
the operation on the data object.

Note that, while a stat() call affects a dentry
and its embedded i-node, a fstat() call affects a
data object. The former will return all the attribu-
tes a traditional stat() call returns, except the size
and modification time. These attributes are retur-
ned by the latter. Therefore, if a process wants to
obtain a “traditional” behavior, it should combine
both operations. Obviously, a library can hide these
details, and exports these differences through appro-
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priate functions or flags.

Also note that a regular file always needs one data
object at least. However, data objects can exist wit-
hout associated files; clients can directly issue data-
object operations to the OSD+ devices, so they can
create, delete, read, write, etc. data objects without
using a file. This makes FPFS flexible and adap-
table to different environments. This functionality,
however, has not been implemented yet.

C. Optimizing the implementation

If the default allocation policy for data objects is
active (i.e, a directory entry for a regular file and
its corresponding data object are stored in the same
OSD+), we can profit the fact that an OSD+ de-
vice manages both data and metadata to speed up
the creation of files and other operations. When a
file is created, the target OSD+ internally creates
an empty file in the directory of the local file sys-
tem supporting the directory object. This empty file
usually acts as dentry and embedded i-node, as we
have seen in Section II-D. But because, at the end,
data objects are also implemented as files internally,
it can also act as data object. Consequently, creation
is quite fast. The operation is atomic too: the three
elements will either exist or not after the operation.
File systems with separate data and metadata ser-
vers (at least, from a conceptual point of view) incur
in a noticeable overhead due to independent opera-
tions in different servers, and the network traffic ge-
nerated to perform those operations and guarantee
their atomicity.

The default policy to allocate data objects also has
two other effects: (1) distribution of data objects is
carried out on a per-directory basis; this increases
spatial locality, which can improve the performance
in some cases; and (2) if a directory is shared out,
their files and data object will be distributed too.

The overlap between a dentry-inode and its data
object disappears, however, in a few cases:

• When a directory object is moved.
• When a file has several data objects.
• For hard links.

The first of those cases occurs when a directory
object is migrated from an OSD+ to another due to
a rename, or when a directory becomes huge and it
is distributed (only dentries are moved, data objects
remain in their original servers). At those moments,
a data object appears with its own identity.

The second case appears when a file has several
data objects, each on a different OSD+ device. In
this case, those objects will exist by themselves right
from the start. Usually, a file uses more than one
data object for improving its read and write transfer
rates, since those operations can be issued to its data
objects in parallel. Note, however, that we have not
implemented this kind of files yet.

Finally, the third case happens when there exist
hard links. For every file having more than one
link, FPFS creates an i-node object. Internally, this

TABLA I

Cluster nodes’ technical specifications.

Platform Supermicro X7DWT-INF
CPU Two Intel Xeon E5420 quad-core at

2.50 GHz
RAM 4 GB
System disk HDD Seagate ST3250310NS (250 GB)
Test disk SSD Intel 520 Series (240GB)
OS 64-bit CentOS 7.2
Interconnect Gigabit network
Switch D-Link DGS-1248T

i-node object is the i-node of a file supporting an
empty data object. As data object, it has a GUOID,
which we can see as a sort of system-wide unique i-
node number. This makes the creation of hard links
straightforward: the directory entry for a new hard
link simply stores the new file name and the GUOID
of the i-node object of the source file. Note that, with
this approach, we leverage objects already present in
FPFS, and we do not need to introduce additional
mechanisms. This way of tackling with hard links is
similar to that of Ganger et al. [22], although we do
not need a file for storing externalized i-nodes.
The i-node object for a hard link stores all the

file attributes (except size and modification time, as
we have already explained), references to its data
objects, and a counter to track of the number of links.
Hard links make opening a file slower because they

add an additional step: fetching an i-node object.
Fortunately, these links are rare [25], so they will
have a very small effect on the overall performance.
Nevertheless, once a file is open, read() and write()

operations will proceed directly to its data object(s).
Note that, whether a dentry-inode and a data ob-

ject are internally supported by the same file or not,
an open() call always returns a file descriptor to di-
rectly operate on the data object.

IV. Experiments and Methodology

Performance of FPFS has been analyzed by run-
ning different benchmarks. It has also been compa-
red with performance of version 2.9.3 of OrangeFS.
This section describes the system under test, and the
benchmarks run to carry out the analysis.

A. System under test

The testbed system is a cluster made up of 12 com-
pute and 1 frontend nodes. Technical specifications
of each compute node are summarized in Table I.
The test disk supports the OSD+ device for FPFS,
and the storage device for OrangeFS.
noop is set for SSDs as I/O scheduler, since it usu-

ally achieves the best performance for these devices
compared to other available Linux schedulers [26].
We use Ext4 as backend file system for both FPFS

and OrangeFS. Formatting and mounting options
are important for performance [11]. For FPFS, we
format Ext4 file systems with options

-J size=400 -i 4096 -I 512
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-O dir_index,extents,uninit_groups

that set the journal size, bytes-per-inode ratio, i-
node size, and use of hashing in directories, extents
and some uninitiated structures, respectively. They
follow options used by Lustre when formatting its
metadata server [27]. For OrangeFS, we use the
same format options, although we set a smaller i-
node size (-I 256) and a larger bytes-per-inode ratio
(-i 16384). OrangeFS utilizes a Berkeley database
for metadata, so we try to benefit large files this way.
Mount options also try to increase the metadata

performance. We use noatime, nodiratime and
data=writeback for the Ext4 file systems used by
both FPFS and OrangeFS.
Finally, we have configured FPFS and OrangeFS

to shared out directories among all the available ser-
vers right from the start, when applicable. This is be-
cause version 2.9.3 of OrangeFS crashes for relatively
small values (< 1000) of the configuration parame-
ter DistrDirSplitSize, which specifies the default
for number of directory entries on a server before
splitting. Hence, instead of using a small value that
would cause an almost immediate split, we opt for
distributing directories when they are created.
Note that we have tried to compare FPFS with

version 2.8 of Lustre and 9.2 of Ceph (latest available
versions at the time of this writing), but both fail
when more than one metadata server is used.

B. Benchmarks

To evaluate the performance, we have used the
following scenarios of the HPCS-IO suite [15]:

• Scenario 4: there are 10 directories per process,
where files with sizes ranging between 1 kB and
64 kB are created. The test creates as many files
as possible in 50 seconds. We use 64 processes
for this scenario.

• Scenario 8: in this case, the test uses 128 pro-
cesses for creating 128 files of 32 MB each.

• Scenario 9: a single process issues a stat() ope-
ration on empty files in a sequential order.

• Scenario 10: like scenario 9, but stat() operati-
ons are issued by 10 processes (this small num-
ber of processes is imposed by the scenario).

• Scenario 11: like scenario 9, but the process is-
sues stat() operations in a random order.

• Scenario 12: like scenario 11, but stat() opera-
tions are issued by 128 processes.

The last four scenarios operate on 256 directories
created with 10 000 empty files in each. Hence, they
use 2 560 000 files altogether.
We have discarded scenarios that involve large files

or shared files, since we do not support files with
multiple data object yet. Version 1.2.0-rc1 of the
suite has been used.
Processes in the different tests are shared out

among four compute nodes. We have tried to use
more than 64/128 processes in some scenarios, but
processes start crashing if the file system is Oran-
geFS. FPFS does not have this problem.
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Fig. 5. HPCS-IO scenario 4.

Since some scenarios of HPCS-IO place different
synchronization points among the processes, achie-
ved performance is not as high as it could be. Chosen
scenarios do not clearly show the benefits of a distri-
buted directory either. For this reason, we have also
run the following three benchmarks:

• Create: each process creates a subset of empty
files in a shared directory. This benchmark basi-
cally generates a write-only metadata workload.

• Stat : each process gets the status of a subset of
files in a shared directory. This is a read-only
metadata workload (remember that noatime

and nodiratime mount options are used).
• Unlink : each process deletes a subset of files in a

shared directory. This is a read-write metadata
workload.

Each benchmark uses 256 client processes shared
out among four compute nodes. There is no synchro-
nization of any type among the processes. A bench-
mark finishes when the last process completes.

V. Experimental results

Here we show different results for the benchmarks
described in the previous section. Results shown for
every system configuration are the average of at least
five runs of each benchmark. Confidence intervals are
also shown as error bars, for a 95% confidence level.
We format the test disks before every run of the

scenarios 4 and 8, and the preprocess for scenarios
9–12 of HPCS-IO. We also format the test disks
before every run of the create test. For the rest
of the benchmarks, we unmount/remount the disks
between tests.

A. HPCS-IO

Fig. 5 depicts the results obtained by FPFS and
OrangeFS for scenario 4 of HPCS-IO. First thing to
notice is that the performance provided by FPFS is
almost one order of magnitude better than that of
OrangeFS when 8 servers are used. Second thing is
that OrangeFS hardly improves its performance by
adding servers. Considering that this scenario cre-
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Fig. 6. HPCS-IO scenario 8 (write and read rates).

ates many small files, we can conclude that FPFS
deals with metadata operations much better than
OrangeFS. This is due to two reasons. First one,
as we will show in Section V-B, is that FPFS pro-
duces much less network traffic than OrangeFS per
metadata operation. Second reason is that overhead
introduced by the FPFS’s implementation seems to
be smaller than that added by OrangeFS.

When there are only a few files and large data
transfers, results obtained by FPFS and OrangeFS
are more alike. Fig. 6 shows this case through HPCS-
IO scenario 8. However, despite being a test domi-
nated by data transfers, FPFS still provides a higher
aggregated bandwidth than OrangeFS: up to 23,5%
for writes and 4 servers, and up to 34% for reads
and 8 servers. Note that rates hardly increase when
the number of servers grows from 4 to 8. This is be-
cause network interface cards (NICs) in the clients
are saturated with eight servers. This is more evi-
dent for the read part of this test when the file system
is FPFS. Since we have four compute nodes to run
clients, and each node has a single Gigabit NIC, the
NICs provide a theoretical bandwidth of 500 MB/s
altogether, which, in practice, decreases because of
the overhead introduced by the network stack.

In order to explain the difference in throughput
between FPFS and OrangeFS, we have analyzed the
network traffic. This analysis shows that OrangeFS
adds more network overhead (around 4.5%) than
FPFS (around 2.5–4.1%) in this test. However, these
overhead differences are small compared to the diffe-
rences seen in the graphs, so the better performance
of FPFS should be due to other reasons: better me-
tadata management in FPFS, smaller latencies, etc.

Fig. 6 also shows another interesting fact. Since
the read phase is performed immediately after the
write phase, and taking into account that both
write and read rates are smaller than the aggrega-
ted bandwidth provided by the network, it is obvi-
ous that neither FPFS nor OrangeFS implements a
cache of any kind in the clients.

Fig. 7 depicts results for HPCS-IO scenarios 9,

10, 11 and 12, which only perform stat() opera-
tions on 2 560 000 empty files. In scenarios 9 and 11,
only one process carries out the operations, so their
graphs look quite similar. These graphs also show
that FPFS achieves around one order of magnitude
more operations/s than OrangeFS, and that FPFS
provides a steady performance regardless the num-
ber of servers, while OrangeFS’s performance slightly
decreases when there are more servers.

In scenario 10, FPFS’s performance is more than
12× better than OrangeFS’s. Both file systems pro-
vide a quite steady performance, regardless the num-
ber of servers, despite the fact there are 10 clients
issuing stat() operations. The situation changes
for FPFS in scenario 12, where it greatly improves
its performance that also scales up with the number
of servers. OrangeFS, however, does not change its
behaviour, and it basically provides the same per-
formance as in scenario 10. Due to this, FPFS gets
more than 34× operations/s than OrangeFS. A re-
ason for the FPFS’s different behavior between sce-
narios 10 and 12 is that there are 128 clients issuing
stat() operations in scenario 12, so servers receive
more load and are better profited.

B. Single shared directory

This section analyzes the performance and scalabi-
lity of FPFS and OrangeFS when hundreds of proces-
ses concurrently access a single shared huge directory
to create, get the status and delete files. As stated in
Section IV-B, different synchronization points used
by HPCS-IO scenarios limit the final performance
and do not show all the potential that a file system
can offer, specially for distributed directories. For
this reason, we have run this additional set of micro-
benchmarks (also described in Section IV-B) that do
not synchronize clients in any way.

There are 256 clients spread across four compute
nodes that work on equally-sized disjoint subsets of
the files. The directory contains F × N files, where
F is either 200 000, 400 000 or 800 000, and N is the
number of servers. By changing the number of fi-
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Fig. 7. HPCS-IO scenarios 9, 10, 11 and 12.

les per directory, we can analyze the effect of the
directory size on performance and scalability. The
directory is distributed right from the start, as we
have already explained. Files are uniformly distribu-
ted among the storage servers, so all of them roughly
receive the same load.

Experimental results can be seen in Fig. 8, where
graphs provide operations per second for the create,
stat and unlink tests. The first remarkable thing is
the huge performance difference between FPFS and
OrangeFS. FPFS always gets one order of magnitude
more operations/s than OrangeFS at least, but it is
usually much better and it achieves up to 75× more
operations/s than OrangeFS in some cases of the stat
test. Also, it is worth noting that, with just 8 OSD+s
and a Gigabit interconnect, our proposal is able to
create, stat, and delete more than 205 000, 298 000
and 221 000 files per second, respectively.

These performance differences between FPFS and
OrangeFS are explained by the better metadata ma-
nagement carried out by FPFS, and by the network
traffic generated by each file system. After analyzing
that traffic, we have seen that OrangeFS generates,
at least, 5× more network traffic than FPFS, reac-
hing 16× in some cases of the unlink test. Network
traffic is a limiting factor of networked file sys-

tems [14] and, in this regard, FPFS is quite efficient.

Another remarkable fact is that the directory size
can determine the performance in some cases, spe-
cially for FPFS in the unlink test. This is because
Ext4’s performance usually drops as the number of
directory entries grows. Indeed, the problem in un-
link is that, if a directory grows, disk writes increase
by a factor much greater than the increase in the
number of files. Consequently, FPFS gets a better
throughput when there are 200 000 files per object
than when there are 800 000. The situation is diffe-
rent in OrangeFS. Since OrangeFS stores directory
entries in a few files of a BerkeleyDB, it does not
produce huge directories, so the results are usually
very similar for different directory sizes, and there are
only some appreciable differences in the stat test.

Finally, Fig. 8 shows that OrangeFS seems to pre-
sent some scalability problems for stat() operati-
ons, since lines tend to be flat with four or more
servers. This problem does not appear in FPFS.

VI. Related work

There exist many file and storage systems nowa-
days. This section, however, focuses on some of the
existing file systems that implement a metadata clus-
ter, support the distribution of directories, and use
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Fig. 8. Shared huge directory. Weak scaling when the number of files per server is 200 000, 400 000 or 800 000. Results for (a)
FPFS and (b) OrangeFS. Note the different Y-axis scales between FPFS and OrangeFS.

OSD or similar devices.

Ceph [9] has a cluster of OSD devices where data
objects are stored. OSD devices work in an autono-
mous manner in order to provide data-object redun-
dancy for fault tolerance, among other things. Ceph
uses CRUSH and placement groups to distribute ob-
jects and their replicas across the cluster. However,
it uses dynamic sub-tree partitioning for the names-
pace. Contents of directories are written to objects
in the OSD cluster, although metadata operations
are carried out by a small cluster of metadata ser-
vers. Each metadata server controls the popularity
of metadata within a directory, and adaptively splits
a directory when it gets too big or experiences too
many accesses. Despite all these features, at the time
of this writing, the metadata part of Ceph is still uns-
table and many operations does not work. Therefore,
we have not been able to successfully run Ceph with
the proposed workloads and setups.

Like Ceph, OrangeFS [8] provides a cluster of data
servers to improve the performance and scalability.
These servers are not OSD devices, although they
play a similar role. OrangeFS has supported several
metadata server for quite a long time, but only re-
cently the distribution of a directory among several
servers has been introduced [28]. This distribution
is based on ideas from extendible hashing [29] and
GIGA+ [2]. When a directory is created, an array of
dirdata objects (each on a metadata server) is allo-
cated. Directory entries are then spread across the
different dirdata objects, whose number is configura-

ble per directory.
Finally, Lustre [10] also offers a cluster of data ser-

vers through OSD devices. Traditionally, Lustre has
provided a single metadata server with failover fe-
atures, but latest versions also allow to use several
MDTs in the same file system. A directory can also
be shared out among several MDTs, but this distri-
bution is statical, and it is set up when the directory
is created. Like Ceph, Lustre still fails with the pro-
posed setups, so we have not been able to successfully
use it either.
FPFS shares some important features with all the

above file systems: existence of several data and me-
tadata servers, use of OSD or similar devices, data
objects, distributed directories, etc. However, design
and implementation aspects determine the perfor-
mance and scalability of all of them. For instance,
all but FPFS utilize separate data and metadata ser-
vices, which makes it difficult when not impossible
to optimize some operations that involve both data
and metadata elements. OSD+ devices deployed in
FPFS also add a small-overhead thin software layer
that leverages the underlying local file system to pro-
vide their services. Thanks to these devices, FPFS
can provide better performance and scalability than
the other parallel file systems in many workloads,
specially in those that are metadata-intensive.

VII. Conclusions

We have described the implementation of data ob-
jects in an OSD+ device. We have showed how
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OSD+s, which are able to deal with both data and
metadata operations, can internally optimize their
implementation to speed up some common file ope-
rations. This kind of optimizations are not possible
in other file systems like Lustre, OrangeFS or Ceph,
where data and metadata elements are, from a con-
ceptual point of view, managed independently.

We have added support for data operations to our
OSD+-based Fusion Parallel File System and compa-
red its performance with that achieved by OrangeFS.
Results show that, for metadata-intensive workloads
such as creating, stating and deleting files, FPFS
provides a throughput that is, at least, one order of
magnitude better than that of OrangeFS. Moreover,
FPFS can easily process more than 200 000 meta-
data operations per second, reaching almost 300 000
in some cases, while OrangeFS hardly achieves a few
thousands of operations per second. For workloads
with large data transfers, FPFS can obtain up to
34% more aggregated bandwidth than OrangeFS.

As future work, we plan to add resilience support
to both data and directory objects.
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Mecanismo de clasificación de páginas basado
en el paso de tokens entre TLBs

Albert Esteve, 1 Alberto Ros, 2 Antonio Robles 1 y Maŕıa E. Gómez 1

Resumen— Clasificar los accesos a memoria como
datos privados o compartidos se ha convertido en un
esquema fundamental para lograr eficiencia y escala-
bilidad en sistemas multi- y many-core. Puesto que la
mayor parte de los accesos a memoria tanto en apli-
caciones secuenciales como paralelas son considerados
datos privados (accedidos por un único núcleo) o de
solo lectura (no se escriben), consagrar el coste del
mantenimiento de la coherencia en cada acceso a me-
moria resulta en un rendimiento sub-óptimo, al mismo
tiempo que limita la escalabilidad y eficiencia del sis-
tema. Este trabajo propone TokenTLB, un mecanis-
mo de clasificación de páginas basado en el intercam-
bio y la cuenta de tokens (testigos). La observación
principal tras nuestra propuesta es que, a diferencia
del mantenimiento de la coherencia, usar tokens pa-
ra clasificar datos obtiene todos los beneficios de un
protocolo basado en tokens sin la carga de un sistema
de arbitraje complejo, cuya aplicación ha desalentado
la inserción de dichos protocolos en los procesadores
actuales. Contar tokens en las TLBs supone una for-
ma natural y eficiente para la clasificación de páginas
de memoria. Por un lado, evita el uso de solicitudes
persistentes o arbitraje, ya que si dos o más TLBs
compiten para acceder a una página, los tokens se
distribuyen apropiadamente y la clasifican como com-
partida. Por otro lado, TokenTLB también favorece la
compartición de la traducción entre las TLBs del siste-
ma, lo cual mejora el rendimiento del mismo y reduce
gran parte del trafico en comparación con otros meca-
nismos de clasificación basados en la difusión de men-
sajes entre TLBs. Esta reducción es debida a que solo
las TLBs que poseen tokens adicionales están a cargo
de suministrarlos junto con la traducción de la página
(una respuesta por fallo de TLB). TokenTLB incre-
menta de forma efectiva los bloques clasificados como
privados hasta un 61.1%, permitiendo la detección de
datos de solo lectura (hasta un 24.4% de bloques com-
partidos de solo lectura). Si aplicamos TokenTLB para
optimizar la caché de directorio, la enerǵıa dinámica
consumida por la jerarqúıa caché se reduce un 27.3%
sobre el sistema base.

Palabras clave—Clasificación de datos; Protocolo de
tokens; Privado-compartido; Datos de solo lectura

I. Introducción

LOS procesadores multinúcleo (CMPs) están
compuestos de una creciente cantidad de

núcleos. Esto, a su vez, requiere del uso de jerarqúıas
de memoria multi-nivel por motivos de rendimiento
y un modelo de memoria compartida para facilitar la
programabilidad. Los modelos de memoria compar-
tida requieren protocolos de coherencia caché para
sacar partido a su potencial mejora de rendimien-
to. Los protocolos basados en directorio son los más
adecuados para afrontar los nuevos retos de escala-
bilidad [1–4]. éstos requieren menor ancho de banda

1Department of Computer Engineering, Universitat
Politècnica de València, e-mail: alesgar@gap.upv.es,
{megomez,arobles}@disca.upv.es.

2Departamento de Ingenieŕıa y Tecnoloǵıa de Computado-
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de red comparados con los protocolos snooping. Sin
embargo, no son capaces de distinguir si los datos
accedidos son privados o compartidos. Aśı, no se sa-
ca partido a las potenciales oportunidades para la
mejora del rendimiento y la escalabilidad que ofrece
esta caracteŕıstica.

Un gran número de propuestas recientes emplean
un mecanismo de clasificación de datos y/o accesos
en privados o compartidos para aśı superar las limi-
taciones en términos de escalabilidad de los CMPs
actuales [1, 5–22]. La idea principal en todos estos
trabajos es que la naturaleza de los datos privados o
compartidos es distinta y, por tanto, las referencias
hechas a estos datos se pueden optimizar de acuer-
do a dicha naturaleza. La clasificación de datos se
ha convertido, por tanto, un mecanismo clave para
el diseño de multiprocesadores más escalables y efi-
cientes.

En un escenario ideal, la clasificación debe reali-
zarse con una baja sobrecarga en términos de tráfico,
rendimiento o área. Sin embargo, clasificar datos con-
lleva a menudo grandes requerimientos en términos
de almacenamiento para rastrear el estado de com-
partición. En otras propuestas no se tiene en cuenta
las transiciones de compartido a privado, por lo que
la precisión en la clasificación se puede ver compro-
metida, limitando los beneficios potenciales [1,10,12].
Por otro lado, algunos mecanismos de clasificación al-
macenan su estado de clasificación en las memorias
de directorio o las cachés [5, 7, 11, 17, 22], limitando
su aplicabilidad. En general, cuanto antes se obten-
ga la clasificación en un acceso a memoria, mejor.
Finalmente, la detección de escritura también ha si-
do explorada, extendiendo el ámbito del esquema de
clasificación y mejorando su eficacia [6, 10], ya que
los accesos a datos de solo lectura representan una
gran fracción de los accesos a memoria.

Además, la latencia al traducir direcciones se
añade al camino cŕıtico para los accesos a memoria
y se han dedicado numerosos esfuerzos para reducir
dicho impacto. Espećıficamente, las transferencias de
TLB a TLB [9, 18] están indicadas para la clasifica-
ción adaptativa de datos aplicados a la desactivación
de la coherencia [1, 6], un mecanismo eficiente para
mejorar la escalabilidad de los directorios en CMPs.
Sin embargo, estas transferencias inundan la red con
respuestas tras cada fallo de TLB, muchas de ellas
traducciones de página replicadas. Incluso aunque los
fallos de TLB son poco frecuentes (solo un 2% de los
accesos a la TLB son fallos), estos mensajes no esca-
lan adecuadamente con el tamaño del sistema. Por
último, la reclasificación de compartido a privado no
se produce de forma inmediata, sino que es pospues-
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ta hasta que la página es desalojada de la memoria
principal y accedida de nuevo, penalizando por ello
la precisión en la clasificación.

En este trabajo proponemos TokenTLB, un meca-
nismo de clasificación novedoso, implementado direc-
tamente en la estructura de TLB e inspirado por los
protocolos de coherencia token [23–25]. TokenTLB
se basa en la observación de que, a diferencia de
la coherencia, aplicar los tokens para la clasificación
no requiere utilizar peticiones persistentes o meca-
nismos de arbitraje complejos. Las peticiones persis-
tentes son un tipo especial de solicitud ideada para
resolver las carreras de datos que ocurren ocasional-
mente cuando muchos núcleos intentan escribir datos
al mismo tiempo. Estas peticiones suponen una fuen-
te de complejidad para el protocolo de coherencia,
representando a su vez uno de los motivos principa-
les por el cual los protocolos de coherencia basados
en tokens no se han implementado ampliamente en
los procesadores actuales. Sin embargo, TokenTLB
evita estas carreras dedicando los tokens a la clasi-
ficación de datos. Si dos o más TLBs compiten al
acceder a una página, los tokens se distribuyen en-
tre ellas de forma natural y la página es clasificada
como compartida. En otras palabras, la clasificación
no requiere un owner token. Las principales contri-
buciones de TokenTLB son:

1. TokenTLB esta diseñado como un mecanismo
de clasificación a nivel de página en las TLBs,
basado en tokens. Permite la compartición a
través de TLBs, lo cual acelera las traducciones
de página, favoreciendo una mejora del rendi-
miento del sistema.

2. TokenTLB reduce el consumo de la red en com-
paración a otras propuestas similares basadas en
TLBs. Solo TLBs que son propietarias de tokens
están a cargo de proveerlos junto con la traduc-
ción de la página, lo que supone alrededor de
una respuesta por fallo de TLB.

3. TokenTLB extiende la caracterización de la cla-
sificación a través de la detección de escrituras
a páginas, al mismo tiempo que realiza una cla-
sificación basada en la cuenta y el intercambio
de tokens. La clasificación basada en tokens ha-
ce posible que se identifique de forma natural e
inmediata como una entrada de TLB evoluciona
de compartida a privada.

4. TokenTLB introduce un predictor capaz de re-
solver fallos de TLB a través de mensajes punto
a punto, incrementando aśı su escalabilidad. El
predictor se basa en un pequeño buffer llamado
Token Predictor Buffer (TPB), el cual se encar-
ga del almacenamiento durante un corto espacio
de tiempo de potenciales TLBs propietarias.

Por medio de simulaciones ciclo a ciclo de un sis-
tema CMP de 16 núcleos, incluyendo una gran varie-
dad de cargas de trabajo tanto cient́ıficas como co-
merciales, se muestra que TokenTLB aumenta la can-
tidad de bloques clasificados como privado en el mo-
mento del fallo hasta un 61.1%, y los bloques com-

partidos de solo lectura hasta un 24.4%. Además,
si la clasificación se aplica a la desactivación de la
coherencia, ésta conlleva una reducción en la utiliza-
ción del directorio, dejándolo en un 28.8% de ocupa-
ción. También se reduce el consumo de la jerarqúıa
caché hasta un 27.3% sobre el sistema base. Final-
mente, la inclusión de la TPB ha permitido redu-
cir aún más el tráfico de las TLBs prácticamente un
20% sobre el protocolo TokenTLB base. Espećıfica-
mente, TokenTLB, combinado con TPB, genera una
sola respuesta por fallo de TLB. En el caso de que la
traducción sea resuelta en la tabla de páginas, nin-
guna TLB debe responder. Por tanto, TPB permite,
junto con TokenTLB, un mecanismo más escalable.

II. Motivación y Trabajo Relacionado

A. Clasificación de Datos

Los mecanismos de clasificación de datos están ga-
nando interés, ya que permiten un gran número de
optimizaciones en el manejo de bloques basándose
en su estado de compartición. Hay muchos ejemplos
recientes en la literatura para esquemas de clasifica-
ción. Espećıficamente, Kim et al. [12] evitan solicitar
datos coherentes a través de mensajes de difusión en
los protocolos snooping al acceder bloques privados,
lo cual reduce el tráfico de red generado. Alterna-
tivamente, Y. Li et al. [15] presentan una pequeña
estructura buffer cerca de las TLBs, llamada buffer
de compartición parcial (PSB). Cuando una página
se hace compartida, estará probablemente alojada en
la PSB tras un fallo de TLB. Aśı, la traducción de la
página se puede obtener con baja latencia y menores
recursos de almacenamiento. Además, Hardavellas et
al. [10] y Kim et al. [14, 16] mantienen los bloques
privados en el banco NUCA local, reduciendo aśı la
latencia de acceso a las caches NUCA. Ros y Kaxi-
ras [26] proponen un protocolo de coherencia simple
y eficiente que implementa una poĺıtica de escritura
aplazada para los bloques privados y de escritura in-
mediata para los compartidos. Finalmente, Cuesta et
al. [1, 6] proponen evitar el almacenamiento de blo-
ques privados en los directorios, desactivando aśı el
mantenimiento de la coherencia para éstos bloques.
La desactivación de la coherencia permite aśı direc-
torios más pequeños y rápidos.

La mayor parte de las propuestas descritas usan
mecanismos de clasificación que se benefician de es-
tructuras del sistema operativo existentes (i.e., las
TLBs o la tabla de páginas) para clasificar las pági-
nas y almacenar el estado de las mismas. Aśı evi-
tan requerir estructuras hardware adicionales. Por
otro lado, las propuestas asistidas por el compila-
dor [14,16] lidian con la dificultad de saber en tiem-
po de compilación (a) si una variable va o no a ser
accedida y (b) en qué núcleos van a ser planificados
y replanificados los datos. Además, los mecanismos
basados en directorio [5, 7, 11, 17, 22] solo descubren
el estado de compartición de los datos tras acceder
a la estructura de directorio o caché, limitando por
tanto su aplicabilidad a optimizaciones donde el co-
nocimiento a-priori del estado de los datos accedi-
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A-priori Solo lectura Adaptativo Preciso
Directory � � � �
TLB � � � �
OS � � � �
Compiler � � � �
TokenTLB � � � �

TABLA I: Propiedades de los esquemas de clasifica-
ción

dos no sea requerido. Por último, mecanismos basa-
dos en las propiedades de los lenguajes de progra-
mación [20, 21], a pesar de ser muy precisos, no son
aplicables a la mayor parte de los códigos existentes.
Por contra, los mecanismos basados en el sistema
operativo realizan una clasificación en tiempo de eje-
cución válido para cualquier código, evitando dichas
dificultades.

El principal problema de la clasificación basada en
el sistema operativo es que realiza una clasificación
no adaptativa. Si una página transita de privada a
compartida, permanecerá en ese estado durante el
resto del tiempo de ejecución (a no ser que se des-
aloje la página de la memoria principal). En apli-
caciones ejecutándose durante un largo peŕıodo de
tiempo, muchas páginas podŕıan llegar a ser conside-
radas como compartidas en algún momento, negando
las ventajas que se derivan de la clasificación.

Para realizar una clasificación adaptativa que de-
tecte temporalidad en páginas privadas y la migra-
ción de sus hilos, se introdujo la clasificación basa-
da en TLBs [9, 18], que se utiliza transferencias en-
tre TLBs para consultar las páginas accedidas desde
otros núcleos del sistema y aśı descubrir de forma na-
tural si los bloques dentro de las mismas están pre-
sentes en una caché remota, y por tanto la página
es compartida, o si, por el contrario, la página esta
actualmente privada. Las transferencias entre TLBs
están basadas en la observación de que las comu-
nicaciones entre núcleos del CMPs son mucho más
rápidas comparadas a las comunicaciones en proce-
sadores tradicionales. Otros trabajos ya se han bene-
ficiado de dicha observación con diferentes propósi-
tos [27, 28].

Sin embargo, las transferencias entre TLBs gene-
ran respuestas replicadas, que a su vez incluyen répli-
cas de la traducción de cada núcleo del sistema tras
cada fallo de TLB, lo cual hace que el consumo de
la red se incremente de forma drástica [9]. Por otro
lado, enviar difusiones en la red de forma frecuente,
generando múltiples respuestas cada vez, no es una
propuesta escalable, ya que la cantidad de etapas de
paso de mensajes incrementa de forma proporcional
al tamaño del sistema. Además, reclasificar páginas
a privado requiere que la traducción sea eliminada
completamente de las TLBs del sistema para que sea
efectiva, limitando por tanto la precisión del meca-
nismo de clasificación. Finalmente, la detección de
escritura no ha sido explorada, limitando aśı el es-
quema de clasificación a la clásica dicotomı́a privado-
compartida para un mecanismo adaptativo.

La tabla I resume las propiedades principales de
los mecanismos de clasificación en el estado del arte
comparados con TokenTLB. En primer lugar, cono-
cer la clasificación antes (a-priori) de acceder a la

caché es cŕıtico para la aplicabilidad del mecanismo
de clasificación. Algunas propuestas almacenan el es-
tado de compartición en el directorio y, por tanto, no
pueden emplearse para técnicas tales como la desac-
tivación de la coherencia [1] o reactive NUCA [10],
entre otros. Además, la clasificación adaptativa con-
lleva una enorme mejora en la precisión del mecanis-
mo, detectando la migración de los hilos y los accesos
a datos en diferentes fases privadas de la página. La
clasificación de solo lectura es también una propiedad
de gran calado, ya que los bloques compartidos de so-
lo lectura pueden llegar a suponer hasta un 48.7% de
todos los bloques accedidos [6]. Sin embargo, ningún
mecanismo de clasificación basado en TLBs ha ex-
plorado previamente la detección de escritura. Final-
mente, los compiladores deben ser conservadores en
la clasificación, ya que no poseen información acerca
del estado de compartición en tiempo de ejecución,
y por tanto, no están obligados a realizar una cla-
sificación precisa, ya que la privacidad no se puede
garantizar siempre.

B. Coherencia Token

Martin et al. presentó TokenB [24], que captura
los mejores aspectos de los protocolos de snoop y
directorio: fallos de caché con baja latencia y la no
dependencia en redes de interconexión totalmente or-
denadas. Raghavan et al. presentó también Token te-
nure [29], basándose en una caché de directorio para
almacenar los tokens.

Los protocolos token garantizan la seguridad de la
coherencia a través de la cuenta de los tokens: un
procesador puede escribir si y solo si contiene todos
los tokens, y puede leer si y solo si contiene al menos
un token para dicho bloque. Sin embargo, puesto que
las peticiones son enviadas a todos los procesadores
a través de mensajes de difusión, se pueden producir
condiciones de carrera en el protocolo cuando compi-
ten por un bloque de memoria, y por tanto no resuel-
ven el fallo caché en ninguno de sus intentos. Para
poder evitar la inanición y garantizar la resolución
de los fallos, los protocolos token invocan peticiones
persistentes tras diez tiempo de fallo medios no sa-
tisfechos.

Las peticiones persistentes causan grandes proble-
mas, ya que requieren arbitraje, añaden una sobre-
carga de latencia poco flexible y requieren estructu-
ras adicionales no escalables en la oblea de silicio.
Ésta es una de las principales razones por las que
los protocolos token no se han impuesto en los pro-
cesadores actuales. Por contra, las TLBs no modi-
fican directamente las traducciones en la estructura
TLB. Como consecuencia, usar tokens para clasifi-
car y distribuirlos a través de las TLBs puede evitar
éstas condiciones de carrera. En el caso de que va-
rias TLBs disputen por la traducción de una misma
página, ésta será sencillamente clasificada como com-
partida.
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III. TokenTLB

Nuestro objetivo es lograr todas las propiedades
deseables para un mecanismo de clasificación: rea-
lizar la clasificación previamente al acceso a la je-
rarqúıa caché; implementar un mecanismo comple-
tamente adaptativo que sea capaz de realizar una
reclasificación de forma precisa; mejorar la caracte-
rización de la clasificación al discernir los accesos de
escritura, reconociendo aśı las páginas de solo lectu-
ra; y realizar una clasificación precisa en tiempo de
ejecución que sea válida para cualquier código.
Para este fin, este trabajo propone TokenTLB, una

técnica de clasificación adaptativa basada en el con-
teo de tokens. TokenTLB acelera los fallos de TLB
a través de un eficiente sistema de resolución de tra-
ducciones entre TLBs, al mismo tiempo que copa con
la sobrecarga de tráfico que habitualmente conlleva
su uso.

A. Clasificar contando tokens: Concepto

TokenTLB asocia un número fijo de tokens a cada
entrada de traducción. En un sistema con N núcleos,
debe haber N tokens por entrada. Los tokens no se
pueden crear o destruir. Los tokens se intercambian
a través de mensajes entre TLBs junto con la tra-
ducción de la dirección de página. Una entrada de
TLB se clasifica de acuerdo con su conteo de tokens:
privada si contiene todos los tokens (N), comparti-
da mientras contenga un subconjunto de todos los
tokens de la página (de 1 a N − 1), e invalido si no
contiene ningún token. Finalmente, solo entradas de
TLB válidas (es decir, que mantengan al menos un
token) puede contestar tras una petición de traduc-
ción.
Además, para poder discernir si la página ha sido

escrita o no, cada entrada de traducción tiene asocia-
do un flag de escritura (W, written) que es enviado
junto con los tokens en transacciones de TLB. El flag
de escritura incrementa el alcance de la traducción,
añadiendo categoŕıas adicionales: Privada de solo lec-
tura, privada-escrita, compartida de solo lectura y
compartida-escrita.

B. Solicitud de tokens tras un fallo de TLB

TokenTLB inicia la resolución de la página en la
tabla de páginas tras un fallo de TLB en paralelo
con un mensaje de difusión a otras TLBs del siste-
ma. Inicialmente, la tabla de páginas mantiene los N
tokens para cada traducción. En consecuencia, tras
el primer fallo de TLB para una página de memoria,
la tabla de páginas concede todos los tokens a la TLB
que lo solicitó. A partir de ah́ı, los tokens son mante-
nidos por las TLBs y enviados a través de mensajes
como respuesta a otras TLBs solicitándolos, facili-
tando su intercambio. Cuando una TLB recibe una
petición de una traducción de otra TLB, comprueba
si posee la entrada de traducción (es decir, si man-
tiene la traducción junto con dos o más tokens) y si
es aśı, responde a la solicitud con un mensaje, man-
teniendo un token y enviando el resto. Al recibir la
primera respuesta con la traducción y los tokens, la

Fig. 1: Formatos de entrada para la TLB y la tabla
de páginas. Los campos sombreados representan los
campos adicionales que se requieren.

consulta a la tabla de páginas es cancelada, los to-
kens son anotados de forma privada en la entrada de
TLB correspondiente y el acceso de memoria puede
proceder. De ésta forma, el trafico de respuesta en las
TLBs es contenido, ya que solo se permite que una
TLB responda en el caso general (la que ha adquirido
la traducción más recientemente). Además, el acceso
a la página se desbloquea antes comparado a otros
mecanismos similares [9,18], mejorando por tanto el
tiempo de ejecución (como se ve en la Sección VI-A).

Los tokens se almacenan en una campo adicional
de la TLB llamado Tokens, como se ven en la Figu-
ra 1. Ese campo añade log2(N) bits a cada entrada
(por ejemplo, solo 4 bits adicionales seŕıan necesarios
en un CMP de 16 núcleos) en la TLB. Cuando todos
los tokens son cedidos, es el bit de válido/invalido
(V) de la propia entrada de TLB el encargado de
rastrear su estado. En el caso de la tabla de páginas,
no se requiere hardware dedicado adicional, sino tan
solo un bit adicional por cada entrada (T), indicando
si posee o no todos los tokens. Éste bit adicional se
puede tomar de los bits reservados de la entrada de
la tabla de páginas.

Los fallos de TLB alojan una entrada en el Miss
Status Holding Register (MSHR), el cual se desaloja
tras adquirir la entrada de traducción de la página
y al menos un token para la misma. Por tanto, si el
fallo se resuelve en la tabla de páginas sin responder
con tokens (éstos están actualmente almacenados en
otras TLBs del sistema) debemos esperar a la pri-
mera respuesta que contenga tokens. El acceso a la
página no se puede desbloquear sin la información de
compartición (es decir, los tokens).

Cuando una página es escrita por primera vez (es
decir, el bit W no esta activo), éste bit necesita ac-
tivarse en todas las copias de la traducción alma-
cenadas en otras TLBs. Éste bit permanece activo
hasta que el tiempo de generación global (el tiempo
que pasa desde que la página es accedida por prime-
ra vez en una TLB hasta el momento en el que es
desalojada de la última TLB del sistema) [9] termi-
na para dicha página. Si la escritura acontece en una
página privada no se requieren acciones adicionales.
En caso contrario, un mensaje de difusión es envia-
do para actualizar el bit W en todas las TLBs que
contengan tokens, lo cual hace que la página tran-
site a compartida-escrita (SW). La información de
escritura se env́ıa junto con los tokens como parte de
la información de compartición de la página en cada
respuesta a fallos de TLB.
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Fig. 2: Camino que sigue los mensajes con tokens
tras desalojos en la TLB para una malla 2D de 16
núcleos.

C. Cesión de tokens para la Corrección

Los tokens no se crean ni se destruyen, se transfie-
ren. Esto implica que el sistema debe garantizar en
todo momento la existencia de N tokens para cual-
quier traducción de página. La tabla de páginas con-
tiene o bien todos los N tokens o ninguno.
Al desalojar una entrada de TLB que contiene un

subconjunto de tokens, se env́ıa un mensaje buscan-
do un nuevo propietario. Por contra, si una entrada
de TLB contiene todos los N tokens, éstos se env́ıan
de vuelta a la tabla de páginas. En consecuencia,
los desalojos en la TLB deben ser no silenciosos, lo
cual añade consumo de red adicional. Sin embargo,
los desalojos no silenciosos no dañan las prestaciones
del sistema, ya que están fuera del camino cŕıtico pa-
ra los accesos de memoria. De hecho, los desalojos no
silenciosos garantizan una clasificación más dinámi-
ca y son la clave para una pronta reclasificación a
privado.
Como se ha indicado previamente, un subconjunto

de tokens en una entrada de TLB en desalojo deben
ser transferidas a un nuevo propietario. A tal fin, se
env́ıa un mensaje a otra TLB (token evict) contiendo
tokens únicamente. En una situación ideal, una TLB
que reciba un mensaje token evict puede solo aceptar
los tokens si ya almacena una traducción para dicha
página o si tiene aloja una entrada en el MSHR debi-
do a un fallo TLB (Sección III-B). En cualquier otro
caso, el mensaje se env́ıa al siguiente TLB designado.
Cuando el mensaje token evict encuentra un nuevo
propietario, los tokens se anotan en la nueva TLB,
la cual responde con un ACK al emisor original.
Para poder evitar potenciales interbloqueos y mi-

nimizar el tráfico, la búsqueda de un nuevo propie-
tario requiere una exploración completa de la red.
Para ello añadimos el concepto de un anillo lógico,
es decir, un camino que cubre todos los nodos de la
red, minimizando el número de enlaces a atravesar.
El camino seguido es dependiente de la topoloǵıa. La
Figura 2 ilustra un anillo de ejemplo para una malla
4x4. Éste camino represente una de las rutas circu-
lares mı́nimas que recorren todos los nodos de la red
de interconexión.
Sin embargo, los interbloqueos aún puede ocurrir

si todas las TLBs que contienen una página (y to-
dos sus tokens) intentan desalojar simultáneamente

la entrada asociada. Para solucionar dicho problema,
los tokens contenidos en un mensaje token evict pue-
den ser almacenados en la correspondiente entrada
del MSHR de un núcleo cuya TLB este involucrada
en un proceso de desalojo, siempre y cuando su ID
(identificador) sea mayor que el ID del núcleo que
inició el env́ıo.

Cabe observar que la condición clave para evitar la
inanición en un escenario en el que múltiples páginas
de TLB que son desalojadas ceden indefinidamente
los tokens es la comparación entre IDs de núcleo. Si
todas las TLBs desalojan simultáneamente la misma
página, todos los N tokens serán finalmente alojados
en el MSHR de la TLB del núcleo con el ID mayor,
el cual enviará todos los tokens de vuelta a la tabla
de páginas.

En resumen, una TLB desalojando tokens pue-
de simultáneamente almacenarlos. Por tanto, cuando
una TLB recibe una confirmación indicando que los
tokens han sido adquiridos por otra TLB, debe com-
probar su propio MSHR de nuevo. Si éste contiene
un subconjunto de tokens para dicha página, env́ıa
un nuevo mensaje buscando un nuevo propietario.
En el caso de que el MSHR no contenga más tokens,
el proceso de desalojo finaliza.

Por último, una solicitud entre TLBs puede fallar
a adquirir tokens tras un fallo si todas las TLBs que
sean propietarias de la traducción (entradas que con-
tienen más de un token) han sido desalojadas poco
antes de recibir la solicitud, y por tanto sus tokens
están actualmente en vuelo. Dicha situación es pre-
venida a través de un tiempo de vencimiento que se
configura tras un fallo de TLB, el cual reenv́ıa el men-
saje de difusión si no se consigue adquirir tokens tras
el vencimiento. Éste evento no ocurre con frecuencia
y no causa un incremento notable en el tráfico de
red, como se muestra en la Sección VI-A.

D. Token Predictor Buffer

En la búsqueda de un mecanismo de clasificación
más escalable, TokenTLB reduce el tráfico de res-
puesta de TLB y la duplicación de traducciones. Sin
embargo, un mensaje de difusión es enviado aún tras
cada fallo de traducción. Esto es debido a que las
TLBs no tienen información previa de posibles pro-
pietarios en el momento del fallo, por tanto dichos
fallos deben ser resueltos inundando la red. No obs-
tante, algunos fallos de TLB ocurren poco después
de una invalidación, y por tanto se podŕıa predecir
un potencial propietario. Por tanto, el tráfico TLB
se puede reducir aún más, contribuyendo a un meca-
nismo de clasificación más escalable. Para dicho fin,
presentamos un predictor que se encarga de identifi-
car otras TLBs como potenciales propietarios. Acer-
tar en el predictor tras un fallo de TLB env́ıa un
mensaje punto a punto, por tanto reduce el tráfico
de petición. Este mecanismo basado en la historia re-
ciente es similar al propuesto por Martin et al. [30].
Otros trabajos también se benefician de ésta obser-
vación con diferentes objetivos [31–33].

El predictor consiste en un pequeño buffer de da-
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Parámetros de memoria
Frecuencia del procesador 2.8GHz Jerarqúıa TLB Exclusive
L1 TLBs separadas instr & datos 8 conjuntos, 4 v́ıas L1 TLB tiempo de acierto 1 ciclo
L2 TLB combinada 128 conjuntos, 4 v́ıas L2 TLB tiempo de acierto 2 ciclos
Timeout adquisición de tokens 1200 ciclos TPB 32 conjuntos, 4 v́ıas
TPB tiempo de acierto 1 ciclo Tamaño de página 4KB (64 bloques)
Jerarqúıa caché No inclusiva Tamaño de bloque caché 64 bytes
L1 cachés separadas instr & data 64KB, 4 v́ıas L2 cache combinada compartida 1MB/tile, 8 v́ıas
L1 cache tiempo de acierto 1 (tag) y 2 (tag+datos) ci-

clos
L2 cache tiempo de acierto 2 (tag) y 6 (tag+datos) ci-

clos
Caché de directorio 256 sets, 4 ways Directorio tiempo de acierto 1 ciclo
Tiempo de acceso a memoria 160 ciclos

Parámetros de red
Topoloǵıa Malla 2D (4x4) Mecanismo de encaminamiento Determińıstico X-Y
Tamaño de flit 16 bytes
Tiempo de encaminamiento,
switch y enlace

2, 2 y 2 ciclos Tamaño de mensajes de datos y
control

5 flits y 1 flit

TABLA II: Parámetros del sistema base.

tos situado en paralelo con la L2 TLB llamado To-
ken Predictor Buffer (TPB) que almacena la ID del
proceso, la dirección virtual y la ID del núcleo. Tras
ceder tokens en desalojos no silenciosos, el receptor
se convierte en un propietario potencialmente cono-
cido y es almacenado en la TPB. Si ocurre un fallo
en la L1 TLB, se consultan en paralelo la L2 TLB
y la TPB. Si la L2 TLB falla y la TPB mantiene
información de un potencial propietario para la mis-
ma página, se env́ıa un mensaje punto a punto y la
entrada de TPB es desalojada. Si la TLB que recibe
la solicitud es aún propietaria, responde con la tra-
ducción y la información de compartición. En caso
contrario, si la TLB consultada no es ya propietaria,
responde negativamente y el mecanismo habitual es
invocado, inundando la red de interconexión y con-
sultando en paralelo la tabla de páginas.

IV. Desactivación de la Coherencia

con TokenTLB

Para probar los beneficios del esquema de clasifica-
ción que proporciona TokenTLB, lo aplicamos al me-
canismo de Desactivacion de la Coherencia, el cual
ha demostrado una mejora en el uso del directorio
bajo un esquema de clasificación no adaptativo [6].
De acuerdo con este esquema, tan solo los bloques
pertenecientes a página compartidas y escritas (SW)
requieren que se mantenga la coherencia, lo cual in-
crementa dramáticamente lo accesos a datos cuya
coherencia no es necesaria.
Como se ha indicado previamente, la clasificación

en TokenTLB puede evolucionar naturalmente de
compartido a privado y viceversa múltiples veces en
cada tiempo de generación de cada página en cada
TLB. A diferencia de otros mecanismos de clasifica-
ción, TokenTLB detecta transiciones a privado inme-
diatamente (tan pronto como la TLB obtiene todos
los N tokens), lo cual permite detectar eficientemen-
te periodos privados de vidas globales.
Sin embargo, al aplicar TokenTLB a la desactiva-

ción de la coherencia, hay que tener especial cuidado
con sus implicaciones. Incluso en un estado coherente
(SW), la clasificación podŕıa transitar de nuevo a no
coherente durante el mismo tiempo de generación de
la página, siempre que una entrada recupere todos
sus tokens y se convierta de nuevo en privada (PW).
Por tanto, en una reclasificación de privado o solo

lectura a compartido y escrito, todas las copias no

coherentes de dicha página deben ser desalojadas de
las caches privadas de todos los núcleos compartido-
res. Por contra, al reclasificar a no coherente, no se
requieren acciones especiales.

V. Entorno de Simulación

Nuestra propuesta esta evaluada a través de si-
mulación de sistema completo usando Virtutech Si-
mics [34] junto con el conjunto de herramientas de
Wisconsin GEMS [35], lo que habilita la simulación
detallada de sistemas multiprocesador. La red de in-
terconexión se ha modelado mediante el simulador
GARNET [36]. La simulación consiste en una ar-
quitectura CMP de 16 núcleos implementando un
mecanismo de coherencia caché basado en directo-
rio con los parámetros mostrados en la Tabla II, en
la arquitectura considerada base para la evaluación.
La latencia de la L2 TLB asume cuatro referencias
a memoria para atravesar la tabla de páginas, co-
mo ocurre con el espacio de direcciones virtual de
28 bits del x86-64. Las latencias de las cachés y la
TLB, aśı como su consumo, se han calculado usando
la herramienta CACTI [37] asumiendo tecnoloǵıa de
32nm. A través de la experimentación se ha determi-
nado un tiempo de 1200 ciclos para la adquisición de
tokens, lo cual ofrece un buen equilibrio entre pres-
taciones y tráfico de red.
Para la evaluación se han utilizado una amplia va-

riedad de cargas de trabajo paralelas de varias sui-
tes, cubriendo aśı diferentes patrones y grados de
compartición. Barnes (8192 bodies, 4 time steps),
Cholesky (tk15.O), FFT (64K complex doubles),
Ocean (258 × 258 ocean), Radiosity (room, -ae
5000.0 -en 0.050 -bf 0.10), Raytrace-opt (teapot),
Volrend (head), and Water-NSQ (512 molecules, 4
time steps) son de la SPLASH-2 benchmark suite
[38]. Tomcatv (256 points, 5 time steps) y Unstruc-
tured (Mesh.2K, 5 time steps) son dos benchmarks
cient́ıficos. FaceRec (script), and SpeechRec (script)
pertenecen al ALPBenchs suite [39]. Blackscholes
(simmedium), Swaptions (simmedium) y x264 (sims-
mall) pertenecen a PARSEC [40]. Finalmente, Apa-
che (1000 HTTP transactions) y SPEC-JBB (1600
transactions) son dos cargas de trabajo comerciales
[41]. Raytrace-opt optimiza la aplicación Raytrace
original al eliminar la adquisición del cierre de exclu-
sión para un ID de ray que no esta en uso actual-
mente. Todos los resultados experimentales mostra-
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Fig. 3: Proporción de fallos de L1 de datos clasifica-
dos.

dos corresponden a las fases paralelas de las aplica-
ciones.

VI. Resultados de la Evaluación

Primeramente los resultados muestran cómo el
mecanismo de clasificación TokenTLB se comporta
comparado a anteriores mecanismos, incluyendo un
estudio de sensibilidad para el Token Predictor Buf-
fer y hasta cuatro tamaños distintos. Seguidamente,
se introduce la desactivación de la coherencia en el
análisis para comparar los beneficios que se obtienen
al aplicar los diversos mecanismos del estudio.

A. Clasificación completamente Adaptativa

Ésta sección muestra la precisión y eficiencia de la
clasificación con TokenTLB comparada con propues-
tas previas.
Datos Privados y de solo Lectura. El porcen-

taje de páginas privadas y compartidas es una buena
métrica general para medir la bondad de un meca-
nismo de clasificación. Sin embargo, ésta métrica es
injusta para los mecanismos de clasificación adap-
tativos, donde las páginas se reclasifican frecuente-
mente a privado, ya que dicha reclasificación no se
muestra en las gráficas. Además, esta situación se ve
favorecida por el hecho de que TokenTLB desbloquee
el acceso a la página tras la primera respuesta de otra
TLB, lo cual acelera la resolución de fallos de TLB,
pero que puede resultar en accesos compartidos a
páginas con tokens en vuelo.
A pesar de que un mecanismo adaptativo puede

reclasificar páginas libremente, los bloques no son
reclasificados individualmente durante su tiempo de
generación local. Por tanto, cuanto más tiempo se
mantiene una página como privada o de solo lectura,
más fallos en la caché L1 serán clasificados como tal.
La Figura 3 muestra la clasificación de los accesos
a la caché L1 de datos. Se puede observar como los
fallos en la caché de datos considerados como priva-
dos se incrementa ámpliamente al usar TokenTLB,
ya que, a diferencia de SnoopingTLB, la reclasifica-
ción ocurre de forma natural durante el tiempo de
generación de la página. En concreto, TokenTLB es
capaz de clasificar un 61.1% de fallos en la caché L1
de datos de media como privado, hasta un 40.8% más
que SnoopingTLB. También es importante observar
que, a diferencia de SnoopingTLB, TokenTLB y OS-
RO pueden reconocer páginas de solo lectura, lo cual
representa un 24.4% de los fallos de la caché L1 en el
caso de TokenTLB, mejorando enormemente la pre-
cisión de la clasificación.
Intercambio de tokens entre TLBs. Uno de
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Fig. 4: Proporción de respuestas de TLB tras un fallo
en la L2 TLB.
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los beneficios clave de TokenTLB sobre mecanismos
de clasificación previos es cómo maneja las transfe-
rencias entre TLBs, de forma que obtiene sus bene-
ficios al mismo tiempo que limita el número de res-
puestas requeridas. Como resultado, el tráfico TLB
se reduce y se evita el bloqueo del sistema esperan-
do respuestas. La Figura 4 representa el número de
respuestas enviadas tras cada fallo de TLB al usar
TokenTLB. Mientras que los mecanismos de resolu-
ción entre TLBs como SnoopingTLB requieren N−1
respuestas invariablemente, TokenTLB requiere de
media solamente 0.93 respuestas por fallo de TLB.
Dicha media es menor a uno debido al hecho de que,
al usar TokenTLB, no se esperan respuestas si los to-
kens están en la tabla de páginas. En algunos casos,
como Apache o SpeechRec la media supera ámplia-
mente a una respuesta por fallo. TokenTLB permite
que exista más de un propietario de la traducción en
otras TLBs, ya que los desalojos pueden ser acepta-
dos por la primera TLB válida en el anillo de desalo-
jo, y por tanto en estos casos, dos o más respuestas
puede enviarse como consecuencia de un fallo TLB.

Efectividad del predictor de tokens. Esta sec-
ción analiza brevemente el Token Predictor Buffer
(TPB), que es concebido para evitar recurrir a men-
sajes de difusión tras fallos de TLB, siempre que haya
un potencial propietario conocido. Por tanto, el TPB
tiene un impacto sobre el tráfico y el consumo de la
red, pero no en el tiempo de ejecución. La TPB es
sencillamente un pequeño buffer de 4 v́ıas, evaluado
con hasta cuatro tamaños distintos (32, 64, 128 y 256
entradas).

La Figura 5 muestra la proporción de prediccio-
nes exitosas y fallidas (es decir, la cantidad de TLBs
remotas que son propietarias de tokens -o no- en el
momento de ser solicitadas en una petición punto a
punto) con respecto al total de fallos de TLB. Se pue-
de observar que al incrementar el tamaño de la TPB
tiene un efecto positivo en la precisión de las predic-
ciones. En concreto, una TPB de 256 entradas evita
un 24.7% de difusiones de un total de casi 33% de
intentos de predicción de media. En algunos casos,
como Barnes o Unstructured, alrededor de un 45%
de difusiones de TLB son prevenidas al usar la TPB.
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Fig. 6: Tráfico de red TLB.
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La Figura 6 detalla el tráfico TLB comparado
al base SnoopingTLB. Se puede observar como To-
kenTLB incrementa ligeramente el tráfico de solici-
tud TLB comparado con SnoopingTLB debido a los
desalojos no silenciosos. Sin embargo, es superado
ámpliamente debido a la reducción en el tráfico de
respuesta y traducción en la TLB. Se reduce aśı el
tráfico de TLB en general hasta un 44%. Además,
el uso del TPB reduce el tráfico TLB un poco más.
En concreto, la mayor TPB en consideración (256
entradas) reduce el tráfico TLB de petición prácti-
camente en un 20% con respecto a TokenTLB, para
una reducción total de 56.3%.

Como conclusión, TokenTLB detecta la condición
de escritura en granularidad de página, al mismo
tiempo que logra una detección de privados similar
a otros mecanismos adaptativos. Aparentemente, sin
embargo, pierde precisión en la clasificación. Sin em-
bargo, el punto fuerte de TokenTLB es el beneficio
obtenido de la reclasificación inmediata de comparti-
do a privado (adaptabilidad completa), incrementan-
do dramáticamente el número de bloques clasificados
como privado o de solo lectura en el momento del fa-
llo sobre cualquier otro mecanismo. Finalmente, el
tráfico de TLB se ve enormemente reducido al usar
nuestro mecanismo. La inclusión de la TPB reduce el
tráfico total de la TLB más de la mitad, favoreciendo
la escalabilidad del sistema.

B. Desactivación de la Coherencia

El mecanismo de desactivación de la coherencia
se ve beneficiado por la precisión de la clasificación.
Se puede beneficiar también tanto de la dicotomı́a
privado-compartido como de la detección de escri-
ta. Ésta sección muestra los beneficios de la aplica-
ción de TokenTLB a la desactivación de la coherencia
frente a otros mecanismos de clasificación.

El mantenimiento de la coherencia se desactiva
si un bloque es considerado como no coherente por
el mecanismo de clasificación. En el caso de Snoo-
pingTLB, el cual solo caracteriza los accesos a me-
moria como privados o compartidos, todas las pági-
nas compartidas son coherentes. Por otro lado, tanto
OS-RO como TokenTLB también distinguen páginas
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Fig. 8: Fallos en la caché de datos L1 según su causa.
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Fig. 9: Tiempo de ejecución.

escritas, aśı que solo las páginas compartidas y escri-
tas son consideradas coherentes. Por último, Snoo-
pingTLB y TokenTLB son mecanismos adaptativos,
transitando de privado a compartido y viceversa. La
Figura 7 muestra el número medio de entradas de di-
rectorio requeridas por ciclo para la misma configura-
ción pero sin desactivar la coherencia. Reduciendo la
utilización del directorio es el objetivo principal de la
desactivación de la coherencia y es muy dependiente
de la precisión de la clasificación. Se puede obser-
var como OS-RO mejora la utilización del directorio
un 52.8%, reduciendo incluso más que SnoopingTLB
debido a la detección de escritura. Por último, To-
kenTLB mejora enormemente la utilización del di-
rectorio, ya que requiere tan solo un 34.1% de las
entradas de directorio por ciclo en comparación con
Base.
Clasificar más páginas como no coherentes y me-

jorar el uso del directorio reduce los fallos de la
caché L1, especialmente los fallos de cobertura. La
Figura 8 clasifica los fallos de datos basándose en su
causa, y por tanto muestra en qué grado se reducen
los fallos de cobertura de la L1 según el mecanis-
mo de clasificación al aplicarlo a la desactivación de
la coherencia. Sin embargo, TokenTLB es capaz de
eliminar prácticamente todos los fallos de cobertura
(Coverage) en todos los casos. Por otro lado, los fallos
de cobertura empleando OS-RO representa aún un
13.4% de los fallos de caché L1. Finalmente, Snoo-
pingTLB esta en un punto intermedio, ya que aún
sufre un 8.7% de fallos de cobertura.
Reducir los fallos de caché y acelerar la traducción

de páginas a través de transferencias de TLB a TLB
tiene un impacto positivo en el tiempo de ejecución,
el cual se mejora hasta un 20% al usar TokenTLB
comparado con Base, como se muestra en la Figu-
rae 9. Además, el tiempo de ejecución se reduce un
3% comparado con SnoopingTLB, ya que TokenTLB
desbloquea el acceso a la página antes tras un fallo
de TLB y los fallos de caché son reducir en un mayor
grado. Puesto que OS-RO no se beneficia de la reso-
lución de fallos entre TLBs sus ganancias se producen
solamente debidas a la desactivación de la coheren-
cia, reduciendo el tiempo de ejecución un 8.8%.
Nuestra propuesta conlleva también una reducción
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Fig. 10: Consumo dinámico de enerǵıa normalizado
al sistema base.

en el consumo de enerǵıa dinámica de la caché, como
se muestra en la Figura 10. TokenTLB reduce el con-
sumo global hasta un 21.9% comparado al sistema
base, particularmente el consumo de la L1 caché, ya
que la presión se reduce a través de la desactivación
de la coherencia. El consumo de la red también se
reduce significativamente, aunque proporcionalmen-
te al consumo total el impacto de la misma se dilu-
ye. En comparación, TokenTLB reduce el consumo
dinámica en un 5.7% con respecto a SnoopingTLB
y un 9% con respecto a OS-RO.
En resumen, aplicar TokenTLB a la desactivación

de la coherencia mejora la escalabilidad del siste-
ma. Reduce enormemente la utilización del direc-
torio debido a sus propiedades. Como consecuen-
cia, TokenTLB permite estructuras de directorio más
pequeñas y eficientes, reduciendo los fallos en la
caché de L1, el tráfico de la red, el consumo dinámi-
co y mejora también el tiempo de ejecución sobre
cualquier otro mecanismo de clasificación previo.

VII. Conclusiones

Este trabajo propone TokenTLB, un mecanismo
de clasificación novedoso basado en las TLBs y en la
cuenta e intercambio de tokens a través de mensajes
entre TLBs, en los que solo las TLBs que son propie-
tarias de la traducción deben contestar. Al usar los
tokens para la clasificación en lugar de usarlos para la
coherencia se evita la necesidad de peticiones persis-
tentes. Además, la cuenta de tokens es muy eficiente
al realizar una clasificación adaptativa en un esque-
ma privado-compartido, detectando de forma natu-
ral fases privadas de páginas compartidas durante
su tiempo de generación. Finalmente, la dicotomı́a
clásica de la clasificación es extendida al permitir la
detección de escritura por vez primera en un me-
canismo adaptativo. Al predecir los propietarios de
los tokens y enviar mensajes punto a punto se mejo-
ra la escalabilidad del sistema. TokenTLB presenta
todas las caracteŕısticas deseables para un esquema
de clasificación: ésta es conocida antes del acceso a
la caché (a-priori), detecta accesos de solo lectura
(read-only), es adaptativa y precisa.
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Modelando de forma precisa
el subsistema de memoria de una GPU

Francisco Candel, Salvador Petit, Julio Sahuquillo y José Duato 1

Resumen— Actualmente, la investigación relaciona-
da con la arquitectura de las GPU es muy activa de-
bido a que estas arquitecturas ofrecen mucha más po-
tencia computacional por vatio que las arquitecturas
CPU. Esta es la principal razón por la que el des-
pliegue masivo de multiprocesadores GPU es consi-
derado una de las soluciones mas factibles para alcan-
zar capacidades de computa exascale. En este contexto,
la investigación sobre GPUs es necesaria para hacer
más fácil su programación y mejorar la integración
de arquitecturas CPU y GPU en el mismo die. Uno
de los campos de investigación más importantes en
las GPUs actuales es la jerarqúıa de memoria, ya que
sus objetivos de diseño son muy diferentes a los de
la jerarqúıa de memoria en las CPUs. Para explorar
nuevos diseños destinados a mejorar las prestaciones
de computo general en las GPUs (computación GPG-
PU), aśı como para mejorar el rendimiento de los sis-
temas heterogéneos CPU/GPU, los investigadores a
menudo necesitan usar simuladores que modelen de-
talladamente las arquitecturas y los subsistemas de
memoria. Sin embargo, debido a la alta velocidad a
la que estas arquitecturas evolucionan, la precisión de
los simuladores del estado del arte se ve afectada ne-
gativamente. En este articulo se identifican 3 aspectos
principales que deben ser modelados con mas preci-
sión: i) el banco de MSHRs, ii) la combinación de los
accesos generados por las instrucciones de memoria
vectoriales en el propio pipeline y iii) la implemen-
tación de instrucciones de escritura en memoria no
bloqueantes. En este sentido, se ha extendido el simu-
lador heterogeneo de procesadores CPU/GPU Mul-
ti2Sim para modelar estos aspectos con la suficien-
te precisión. Los resultados experimentales muestran
que si estos aspectos no son considerados en el en-
torno de simulación. la desviación de las prestaciones
puede crecer en algunas aplicaciones hasta un 70%,
75% y un 60%, respectivamente.

Palabras clave—GPU, MSHR, sistema de memoria,
simulación.

I. Introducción

RECIENTEMENTE ha habido un continuo au-
mento en el uso de las GPU (Graphics Pro-

cessing Units) para computo de propósito general.
Esto es debido a que las GPUs ofrecen mayor efi-
ciencia energética que los sistemas tradicionales. Es
decir, por la misma cantidad de enerǵıa, son capa-
ces de aportar más capacidad de cómputo, especial-
mente en la ejecución de cargas masivamente para-
lelas. Debido a este hecho, la mayoŕıa de los super-
computadores entre los 10 más potentes en la lista
del top500.org[1] usan GPUs. Por ejemplo, el super-
computador Titan, que ocupaba el segundo lugar en
la lista de top500.org en noviembre de 2015, fue cons-
truido con GPUs Nvidia K20x; y el primero de la
lista, Titanhe-2 hace uso de las tarjetas Intel Xeon
Phi, las cuales incorporan una GPU que ocupa gran
parte del chip. Sin embargo, la programación para

1Dpto. de Informática de Sistemas y Computadores, Univer-
sitat Politècnica de València, e-mail: fracanma@inf.upv.es

GPUs es muy diferente de la de los sistemas tradicio-
nales. Para hacer frente a este hecho, los arquitectos
de computadores están intentando adaptar diferen-
tes técnicas (por ejemplo, caches y prebusqueda) que
han funcionado exitosamente en CPUs facilitando la
programación y también aumentado la potencia de
cómputo.

La enorme potencia de cálculo de las GPUs viene
proporcionada por el funcionamiento de cientos de
elementos de procesamiento en paralelo. Para mante-
ner ocupados todos estos elementos de procesamien-
to con datos, los accesos a memoria deben ser con-
trolados debidamente. Esto significa que la jerarqúıa
de memoria debe proporcionar mucho más ancho de
banda que los sistemas de memoria convencionales de
las CPUs multinúcleo. Por otro lado, las aplicaciones
de GPU se caracterizan por su masivo paralelismo
(miles de hilos lógicos). Basándose en este hecho la
jerarqúıa de memoria en las GPUs no se diseña para
reducir la latencia la de las CPUs sino para tolerar
un alto numero de accesos simultáneos. De esta for-
ma, permite ocultar la mayor parte de la latencia a
memoria principal.

La importancia de facilitar la programabilidad de
las GPUs para ejecutar computo GPGPU (General-
Purpose computing on Graphics Processing Units),
aśı como la integración de CPUs y GPUs, las cuales
presentan patrones de acceso a memoria distintos,
en el mismo chip está impulsando la investigación
sobre la jerarqúıa de memoria de las GPUs en estos
momentos. Para explorar y evaluar las nuevas pro-
puestas y mejoras en el subsistema de memoria, los
investigadores utilizan complejos entornos de simula-
ción. Estos entornos son abstracciones del hardware y
modelan su funcionalidad, centrándose en los compo-
nentes hardware que tienen un impacto significativo
en el rendimiento del sistema.

En particular, este trabajo mejora la precisión del
Multi2sim modelando tres aspectos clave del subsis-
tema de memoria de las GPUs actuales: i) el directo-
rio de MSHRs, ii) combinar los accesos generados por
las instrucciones de memoria vectoriales en el propio
pipeline, iii) instrucciones de escritura en memoria no
bloqueantes. El primer mecanismo permite estimar
el efecto del directorio MSHR sobre las prestaciones.
La segunda extensión combina las peticiones a me-
moria, emitidas por la mismas instrucción vectorial,
en el pipeline del procesador, el cual proporciona un
modelo más realista de los patrones de acceso a me-
moria principal. Por ultimo, la tercera mejora evita
que el pipeline se bloque cuando una instrucción de
escritura se encuentra a la cabeza del buffer de ins-
trucciones de acceso a memoria vectorial.
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Los resultados experimentales muestran que: i)
modelar el banco MSHR puede reducir las presta-
ciones hasta 3 veces con respecto a asumir un banco
MSHR ilimitado; ii) combinar los accesos en el pipe-
line puede aumentar el tiempo de hasta un 30% en
algunas aplicaciones; iii) las escrituras no bloquean-
tes mejoran el rendimiento en todas las aplicaciones
y hasta un 60% en algunos casos. En resumen, no
modelar estos mecanismos realistas puede provocar
una desviación importante en los resultados obteni-
dos.

El resto de este trabajo se organiza como sigue. La
sección II presenta varios simuladores de GPUs rele-
vantes. La sección III describe la arquitectura Sout-
hern Islands y su modelo de programación. En la
sección V, se describen con detalle las extensiones
propuestas. La sección V presenta los resultados ex-
perimentales. Por último, en la sección VI se resumen
las conclusiones.

II. Trabajo relacionado

Los simuladores de GPUs son relativamente nue-
vos y aun están madurando. De hecho, el número
de entornos de simulación de GPUs disponibles hoy
en dia es mucho menor que el de simuladores de
CPUs. La razón principal de la falta de herramien-
tas es la poca información que dan los diseñadores
de GPUs, aśı como el hecho de que las arquitecturas
de las GPUs modernas están en constante evolución
y cambian rápidamente, lo que dificulta el diseño de
los simuladores de GPUs, los cuales requieren para
su desarollo un modelo establecido y bien conocido.
A pesar de este hecho, debido a la creciente utili-
zación de las GPUs, algunos entornos de simulación
han ido apareciendo recientemente. A continuación,
se describen un conjunto representativo de ellos.

GPGPU-Sim [2], [3] es actualmente uno de los si-
muladores GPU más referenciados. Es un simulador
detallado ciclo a ciclo que es compatible con la ver-
sión de CUDA 3.1. Modela una microarquitectura
GPU similar a la Nvidia GeForce 8x, 9x, y la serie
Fermi. GPGPU-Sim simula también la red de inter-
conexión entre los núcleos SIMT (Single Intruction
Multiple Thread) y los módulos de memoria. Re-
cientemente, la plataforma de simulación por even-
tos Gem5 [4] se ha combinado con GPGPU-Sim pa-
ra implementar un simulador heterogéneo completo.
Por otra parte, GPGPU-Sim integra desde la ver-
sion 3.2.0 un modelo energético basado en McPAT
[5] denominado GPUWattch [6]. Sin embargo, debi-
do a su dependencia de los controladores de Nvidia,
los cuales sólo soportan OpenCL 1.1, GPGPU-Sim
no es apropiado para evaluar aplicaciones escritas en
OpenCL como las proporcionadas por AMD [7].

Barra [8] es un simulador funcional de GPUs. Se
basa en UNISIM y implementa un emulador del con-
trolador de CUDA, asi como, un simulador de la
GPU Nvidia Tesla. En este sentido, Barra puede eje-
cutar directamente programas CUDA y generar es-
tad́ısticas a nivel de micro-instrucciones. Sin embar-
go, presenta dos inconvenientes: i) sólo soporta CU-

Fig. 1. Relaciones entre el modelo de plataforma y de ejecución
de OpenCL.

DA 2.2 (la versión actual de CUDA es la 7.5) y no
simula la microarquitectura de la GPU, por lo tan-
to, no proporciona el soporte para evaluar posibles
mejoras en el subsistema de memoria.
Multi2Sim [9], [10] es un simulador de sistemas

CPU-GPU heterogéneos con precisión ciclo a ciclo y
controlado por eventos. Está disponible tanto la ver-
sión estable como la de desarrollo. Modela un sub-
sistema de memoria totalmente configurable con va-
rios niveles de cache y la red de interconexión. Mul-
ti2Sim implementa varias arquitecturas de GPU de
AMD (Evergreen, Southern-Islands) y Nvidia (Fer-
mi), aśı como arquitecturas de CPU como X86, MIPS
y ARM-32. El equipo de desarrollo de Multi2Sim está
modelando actualmente la arquitectura heterogénea
HSA [11], donde la CPU y la GPU comparten el mis-
mo espacio de memoria. Por último, Multi2Sim in-
cluye su propia implementación de los controladores
de OpenCL y CUDA. De esta manera, puede pro-
porcionar información dinámica sobre la interacción
entre CPU y GPU mediante el análisis de las llama-
das de OpenCL o CUDA.
Para el desarrollo de este trabajo, se ha elegido

Multi2Sim debido a que: i) simula un sistema com-
pleto ciclo por ciclo, ii) implementa la microarqui-
tectura GPU de AMD más reciente llamada GCN
[12], iii) incluye su propio controlador para OpenCL
y CUDA y iv) el soporte para la arquitectura HSA
está en fase de desarrollo.

III. La arquitectura Southern Islands

y el modelo de programación OpenCL

Esta sección describe la arquitectura y el modelo
de programación de una GPU reciente. Para este fin,
se ha seleccionado la GPU de AMD Southern Islands,
presentada en 2012 y modelada por Mult2Sim. Esta
GPU esta compuesta por varios núcleos de proce-
samiento que comparten el subsistema de memoria.
La arquitectura del núcleo de procesamiento y del
subsistema de memoria se describen a continuación.
Adicionalmente, la plataforma OpenCL, la cual es
usada para programar las aplicaciones GPGPU para
las GPUs Southern Islands, también sera introduci-
da.

A. OpenCL

Hay dos plataformas principales para programar
aplicaciones GPGPU: CUDA de Nvidia y OpenCL
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Fig. 2. Microarquitectura Graphics Core Next.

del grupo Khronos. Mientras que CUDA sólo es so-
portada por GPUs diseñadas por Nvidia, distintas
marcas, como Intel, AMD, ARM, o incluso la misma
Nvidia, implementan el estándar OpenCL.
El modelo de plataforma de OpenCL define los

conceptos Compute Device, Compute Unit(CU), y
Processing Element (PE) para hacer referencia a la
GPU como tal, a un núcleo individual dentro de la
GPU, y por último al nodo de computo donde cada
hilo es procesado, respectivamente, como muestra la
figura 1.
El modelo de ejecución de OpenCL define varios

niveles para organizar los hilos de ejecución. Cada
hilo individual se define como un work-item. Los
work-items se agrupan en work-groups. Una aplica-
ción GPU (comunmente conocida como kernel) se
compone de varios work-groups. La figura 1 repre-
senta la relación entre los modelos de ejecución y
plataforma de OpenCL.

B. Microarquitectura Graphics Core Next

Una GPU Southern Islands puede tener hasta 32
CUs que implementan la microarquitectura de AMD
Graphics Core Next (GCN). Como se puede apre-
ciar en la figura 2, una CU dispone de 4 unidades
vectoriales Single Instruction Multiple Data (SIMD),
cada una con capacidad de realizar hasta 16 opera-
ciones en paralelo. Una instrucción vectorial lanza 64
work-items (agrupación denominada wavefront) que
se ejecutan en el mismo SIMD. Para ello, el wavefront
se divide en 4 subwavefronts de 16 work-items, que
tardan 1 ciclo en procesarse cada uno en el SIMD.
Por tanto, para procesar una instrucción completa
en un SIMD se necesitan cada 4 ciclos. Adicional-
mente, cada CU incluye una unidad para el procesa-
miento de datos escalares y varias unidades de lectu-
ra/escritura.

C. Subsistema de memoria

En las GPUs Southern Islands, una instrucción de
acceso a memoria puede generar hasta 64 peticiones
en un wavefront. Para reducir el numero de accesos
al subsistema de memoria, el mecanimo de coalesce
combina en el mismo acceso las peticiones de lectura
que hacen referencia al mismo bloque de memoria.
Las peticiones de escritura no se combinan de la

misma forma que las lecturas, sino en colas de acce-
so a los distintos módulos del subsistema de memo-
ria. Esta distinción entre las lecturas y las escritu-

ras es especifica de la arquitectura Southern Islands.
Otras arquitecturas (p.e. la arquitectura Evergreeen
de AMD [13]) no presentan este comportamiento.
Una vez que las peticiones a memoria han sido

combinadas, se emiten los accesos resultantes a una
cache de 16KB (ver figura 2), la cual representa el
primer nivel de la jerarqúıa de memoria. Solo aque-
llos accesos que fallen en la cache L1 acceden a la
cache L2 a través de un crossbar. Adicionalmente,
cada CU tiene disponibles 64 KB de memoria local.
La cache de L2 está dividida en bancos con una

organización de direcciones entrelazada (el grano de
entrelazamiento es de 4 bloques de cache). Los ban-
cos se conectan a los módulos de memoria principal a
través de controladores de memoria de doble canal,
siendo cada canal de 64 bits. Las GPUs Southern
Islands pueden incluir hasta 6 controladores de me-
moria. Aśı, una GPU puede incluir hasta 12 modulos
DRAM.

IV. Extensiones propuestas para Multi2Sim

El modelo del subsistema de memoria de la GPU
de Multi2Sim es común al de la CPU, lo que facili-
ta el modelado de procesadores heterogéneos CPU-
GPU y permite una implementación mas generica.
Sin embargo, también es una de las razones por la
que algunos aspectos particulares de las GPUs no se
modelan con suficiente detalle o de forma más precisa
(p.e. combinar las peticiones de lectura en el pipeline
en vez de hacerlo en las colas de acceso a los módulos
de la jerarqúıa de memoria). Como se muestra en la
sección V, estas variaciones incurren en un impacto
significativo positivo o negativo en el rendimiento del
sistema.
Con el fin de mejorar la precisión del modelado

de la GPU en Mult2Sim, se han implementado 3 ex-
tensiones, detalladas a continuación: i) el banco de
MSHRs, ii) la combinación de los accesos generados
por las instrucciones de memoria en el propio pipe-
line y iii) instrucciones de escritura en memoria no
bloqueantes.

A. Modelo del banco de MSHRs

Las GPUs generan una inmensa cantidad de acce-
sos a memoria, pero en un momento dado el subsis-
tema de memoria solo soporta un número limitado
de peticiones en vuelo. Por esta razón, las actuales
caches no bloqueantes implementan bancos de Miss
Status Holding Registers (MSHRs). Tras un fallo de
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cache, el banco de MSHRs se examina para compro-
bar si el bloque que se está pidiendo a la cache ya
esta siendo accedido por otro acceso. En ese caso, el
acceso a memoria se encola en un MSHR asociado al
bloque accedido.

Hay que tener en cuenta que un MSHR dado está
a cargo del seguimiento de todos los accesos a me-
moria a un bloque de cache concreto (es decir, todos
los accesos cuya dirección está dentro del mismo blo-
que de memoria). Por lo tanto, el numero máximo
de accesos a memoria pendientes está limitado por
el número de MSHRs. En consecuencia, si todos los
MSHRs están ocupados y el acceso que ha fallado re-
quiere un nuevo bloque de cache que no está siendo
ya accedido, el acceso se detiene hasta que se libera
un MSHR.

A.1 Modelo de MSHRs de Multi2Sim

En Multi2Sim, se pueden distinguir dos partes
principales en cualquier modelo de CPU o GPU: el
pipeline del procesador y el subsistema de memo-
ria. El pipeline modela el hardware más relacionado
con las etapas de la ruta de datos excepto las ca-
che de primer nivel. Todas las caches se modelan en
el subsistema de memoria, que comprende además
la memoria principal. En este contexto, una petición
de acceso a memoria se introduce en el subsistema
de memoria tan pronto como es emitida por el pipe-
line para acceder el primer nivel de la jerarqúıa de
memoria.

Multi2Sim sólo modela el banco de MSHRs en
el pipeline de la CPU, pero no en el de la GPU.
Además, el modelo sólo considera los fallos de cache
de primer nivel. Por tanto, en el modelo de GPU de
Multi2Sim, el número de fallos en vuelo gestionados
por cualquier cache L2 es ilimitado. Como la sección
V mostrará, está implementación es causa de impor-
tantes desviaciones en las prestaciones.

A.2 Extensión del modelo del MSHRs

Se propone desacoplar el modelado de los MSHRs
del pipeline del procesador y asociar un banco de de
MSHRs a cada cache del subsistema de memoria. Es-
ta implementación ofrece una simulación más preci-
sa tanto para procesadores CPU como para GPU, ya
que comparten el código fuente que modela el subsis-
tema de memoria. Nuestra implementación permite
que los bancos de MSHRs de distintas caches tengan
diferentes números de entradas, imitando la imple-
mentación real.

Nuestra implementación funciona del siguiente
modo. Cuando un acceso a una cache dada se resuel-
ve como un fallo, el banco de MSHRs es accedido. Si
se encuentra un MSHR asociado al mismo bloque, el
acceso se encola en este. En caso contrario, se ocu-
pa un MSHR libre y el acceso se propaga a L2. Si
la copia del bloque solicitado en L2 está involucrada
en otras operaciones (p.e. está siendo reemplazada),
entonces se devuelve un mensaje nack a la cache de
L1, la cual repetirá el acceso más tarde. Cuando se da
esta situación, para hacer un uso eficiente del banco

de MSHRs, la entrada MSHR es liberada y el acceso
se registra en una cola especial para ser reintenta-
do posteriormente. Cuando finalmente el bloque ac-
cedido es almacenado en la cache de L1, el MSHR
asociado a su acceso es liberado y todos los accesos
encolados en él son satisfechos.

Cuando hay un fallo en la cache de L2, el mecanis-
mo descrito es aplicado de forma recursiva si procede
en los niveles inferiores de la jerarqúıa de memoria
(p.e. L3). Finalmente, si no hay MSHRs disponibles
cuando se solicitan, los accesos esperan en la cola
de acceso al módulo de cache correspondiente, desde
donde se relanzarán por orden de llegada según se
vayan liberando MSHRs.

B. Mecanismos para combinar peticiones a memoria

La agrupación de los hilos de ejecución en wave-
fronts ayuda a mejorar las prestaciones del sistema
de memoria. Por ejemplo, en la arquitectura GCN,
uno de los principales factores que limitan la canti-
dad de accesos en vuelo a memoria es el tamaño del
Vector Memory instruction Buffer (VMB) que se en-
cuentra en la unidad de acceso a memoria vectorial
(VMU) de cada CU. Cada instrucción de acceso a
memoria vectorial puede generar hasta 64 peticiones
al subsistema de memoria. Las instrucciones de ac-
ceso a memoria vectorial se almacenan en el VMB
hasta que todas sus peticiones al subsistema de me-
moria hayan finalizado. Asumiendo que el VMB tie-
ne 32 entradas (este es el valor por defecto usado en
nuestro experimentos debido a la ausencia de infor-
mación disponible), puede haber hasta 2048 (32×64)
peticiones a memoria en vuelo en un momento dado
por cada CU. Esta situación causa que el subsistema
de memoria sea un importante cuello de botella en
las prestaciones de las GPUs.

Para reducir la carga del sistema de memoria, las
arquitecturas GPUs agrupan las peticiones a memo-
ria del mismo tipo (lecturas y escrituras) que acceden
a la mismo bloque de cache en un solo acceso. Aśı,
se reduce el numero efectivo de accesos a memoria y
consecuentemente la carga de la jerarqúıa de memo-
ria.

B.1 Coalescing y merging

Dos enfoques principales, o una combinación de
ellos, son usados en las GPUs actuales para reducir la
cantidad de accesos a memoria: coalescing ymerging.
El enfoque coalescing implementa la lógica necesaria
para combinar múltiples peticiones a memoria perte-
necientes a la misma instrucción de acceso a memoria
en un solo acceso a la cache. Esta lógica actúa en la
unidad de acceso a memoria vectorial justo antes de
que el acceso se env́ıe al subsistema de memoria, por
lo que está sincronizada con la ejecución de las ins-
trucciones.

Por otra parte, el enfoque merging se implementa
en las colas de acceso a los módulos del subsistema
de memoria, desvinculado de la VMU. A diferencia
del enfoque anterior, las peticiones de memoria de la
misma instrucción vectorial pueden llegar al subsiste-
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ma de memoria en diferentes instantes. Por ejemplo,
en la arquitectura GCN cada subwavefront emite sus
peticiones a memoria en diferentes ciclos. Por lo tan-
to, las peticiones de una misma instrucción pueden
generar distintos accesos, incluso si estas peticiones
acceden al mismo bloque.
Las diferentes GPU comerciales implementan uno

de estos enfoques o una combinación de ambos. AMD
Evergreen soporta coalescing tanto para lecturas co-
mo para escrituras [14], [13]. Sin embargo, en la ar-
quitectura Southern Islands, las lecturas siguen un
enfoque coalescing mientras que las escrituras siguen
un enfoque merging.

B.2 Combinación de peticiones a memoria en Mul-
ti2Sim

Multi2Sim implementa un enfoque merging genéri-
co para los accesos a la L1 tanto de la CPU como de
la GPU. Este modelo puede combinar múltiples ac-
cesos independientemente de la cantidad y de si han
sido producidos por la misma instrucción o no, aun-
que se le aplican algunas restricciones para cumplir
con el protocolo de coherencia y con el modelo de
consistencia. Sin embargo, el enfoque coalescing no
está implementado en Multi2Sim. Como se muestra
en la sección V, usar uno u otro enfoque puede dar
lugar a diferencias significativas en las prestaciones.

B.3 Extensión del enfoque coalescing

Se ha extendido el Multi2Sim con una implemen-
tación mixta con coalescing y merging que permite
usar cualquier enfoque o una combinación de ambos.
Además de las caracteŕısticas de la implementación
original, la extensión propuesta puede detectar si los
accesos han sido emitidos por la misma instrucción
para de esta forma saber si pueden ser combinados
o no.

C. Escrituras no bloqueantes

Como se explicó anteriormente, una instrucción de
memoria vectorial es almacenada en el VMB has-
ta que todos sus accesos a memoria han finalizado.
Además, debido al diseño en orden del pipeline de
las CUs, las instrucciones de memoria vectoriales li-
beran las entradas del VMB en orden de programa.
Sin embargo, las implementaciones comerciales pue-
den optimizar este comportamiento permitiendo a
las instrucciones de escritura liberar su entrada tan
pronto como sus accesos a memoria haya sido emiti-
dos, siempre que las escrituras previas, siguiendo el
orden de programa, ya hayan emitido sus escrituras.
Esta optimización se puede realizar en las GPUs de-
bido al modelo de consistencia de memoria relajado
soportado por OpenCL.

C.1 Modelo de consistencia de memoria de OpenCL

Esta sección resume el modelo de consistencia de
memoria relajado de OpenCL para analizar las res-
tricciones que impone al hardware real. Téngase en
cuenta que los autores de este art́ıculo no han en-
contrado ninguna publicación que detalle el soporte

hardware al modelo de consistencia de memoria de
OpenCL.

El modelo de consistencia de memoria de OpenCL
esta organizado jerárquicamente distinguiendo entre
un work-item, varios work-items en el mismo work-
group, y entre work-groups de la siguiente mane-
ra [15]:

1. Dentro de un work-item (es decir, hilo de eje-
cución) dos lecturas y escrituras a la misma di-
rección no pueden ser reordenadas.

2. Para diferentes work-items que pertenecen al
mismo work-group, la consistencia de memoria
se garantiza solo mediante barreras.

3. La consistencia no se garantiza entre diferentes
work-groups.

Para garantizar la primera condición, no hay nece-
sidad de forzar que las escrituras a la misma dirección
finalicen en orden sino que sean emitidas en orden al
subsistema de memoria. La razón de esto es que el
controlador de la cache procesa las peticiones al mis-
mo bloque en orden. Esto significa que una escritura
solo puede ser procesada cuando cuando los accesos
al mismo bloque hayan finalizado.

En cuanto a la segunda y tercera condición, no
imponen un orden determinado para las escrituras
de distintos work-items entre barreras de sincroniza-
ción, sin tener en cuenta si están en el mismo o dife-
rentes work-groups. Aśı, las escrituras de diferentes
work-groups que se ejecuten concurrentemente en la
misma CU no necesitan seguir un orden de escritura
concreto.

C.2 Implementación bloqueante de las escrituras en
Multi2Sim

Multi2Sim, en su implementación original, no per-
mite liberar la entrada asociada a una instrucción
de escritura en el VMB hasta que todos sus accesos
correspondientes finalicen. Como se explicó anterior-
mente, este comportamiento, el cual puede ser ne-
cesario para soportar otros modelos de consistencia
más estrictos (como los de la mayoŕıa de CPU co-
merciales), es demasiado restrictivo para las GPUs.
Como se muestra en la sección V esta implementa-
ción puede ocasionar un impacto importante en las
prestaciones.

C.3 Extensión de escrituras no bloqueantes

La ampliación propuesta se basa en las observa-
ciones del análisis expuesto anteriormente. Esta ex-
tensión acelera la ejecución mediante la liberación
anticipada de entradas del VMB ocupadas por ins-
trucciones de escritura. Más concretamente, las ins-
trucciones de escritura liberan sus entradas tan pron-
to como sus peticiones son emitidas al subsistema de
memoria. Sin embargo, se asegura que las escrituras
pertenecientes al mismo work-item no son reordena-
das.
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TABLA I

Jerarqúıa de memoria y configuración de la GPU.

GPU AMD HD 7770

GCN Configuration
Compute Units 10

Work-groups per CU 10
Wavefronts per Work-group 4
Work-items per Wavefront 64

LDS Unit 64 KB, 1 cycle, 32 ports
SIMD Unit 4 per CU, 16 lines, 4 cycles per instruction
Scalar Unit 1 per CU, 1 cycle per instruction

Vector Memory Unit 1 per CU, VMB of 32 entries
Cache Hierarchy

All Caches LRU, 64B line, 2 ports, directory latency 1 cycles
L1 Scalar Cache 3 caches (shared by 4, 3, and 3 CUs)

16KB, 4 way, 1 cycle
L1 Texture Cache 1 per CU

1 per CU, 16KB, 4 way, 1 cycles
L2 Cache 2 modules

each module is 128KB, 16 way, 10 cycles
Main Memory 2 channels per L2 module, 100 cycles

Fig. 3. Impacto del número de MSHRs sobre el OPC
(OPC ≥ 200).

Fig. 4. Impacto del número de MSHRs sobre el OPC
(OPC < 200).

V. Resultados experimentales

En esta sección se evalúan las extensiones propues-
tas y se analiza su impacto en las prestaciones del
sistema. Los experimentos se han realizado con el
simulador Multi2Sim version 4.2 con y sin las exten-
siones propuestas.
Para obtener los resutados, se ha modelado la ar-

quitectura de GPU Southern Islands. La tabla I re-
sume los principales parámetros de la arquitectura
simulada.
Los resultados se han obtenido a partir de los

benchmarks de AMD OpenCL SDK 2.5 adaptados
para Multi2Sim [16]. Estos benchmarks son un sub-
conjunto de los incluidos en el APP-SDK (Applica-
tion Parallel Programming — Software Development
Kit) de AMD.
Las prestaciones han sido evaluadas y compara-

das en función de las Operaciones Por Ciclo (OPC)
alcanzadas. Esta métrica cuenta el numero de opera-
ciones escalares realizadas por cada instrucción du-

rante la ejecución. Por ejemplo, si una instrucción
vectorial realiza 64 operaciones escalares individua-
les esta métrica contará 64 en vez de 1 como haŕıa el
IPC.

A. Variación del tamaño de banco de MSHRs

Esta sección investiga el impacto del número de
MSHRs sobre el rendimiento del procesador. Se han
lanzado experimentos variando el número de MSHRs
(4, 8, 16) y se han comparado con la configuración
base donde no se modela el banco (es decir, la confi-
guración base soporta un número virtualmente infi-
nito de fallos de cache).

No se ha encontrado información sobre el tamaño
de los bancos de MSHRs implementados en las GPUs
comerciales. Por lo tanto, se han utilizado los valores
obtenidos en [17]. En este trabajo los autores calcu-
lan mediante la realizacion de un test que cada CU
tiene un banco de MSHRs de 6 entradas, similar a
procesadores como el Pentium 4, el cual implementa
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Fig. 5. Número relativo de accesos combinados por coales-
cing con respecto a merging.

Fig. 6. Incremento del OPC relativo de coalescing con res-
pecto a merging.

Fig. 7. Impacto de las escrituras no bloqueantes sobre el
tiempo de bloqueo del VMB.

Fig. 8. Impacto de las escrituras no bloqueantes sobre el
OPC.

3 entradas en su L1 de datos [18].

Las figuras 3 y 4 representan el rendimiento medi-
do en OPC para los benchmarks con un OPC bajo
(≥ 200) y alto (< 200), respectivamente. Como se
observa, el tamaño del banco de MSHRs tiene una
gran influencia en las prestaciones en la mayoŕıa de
benchmarks, aunque el impacto (en porcentaje) es
más alto en las aplicaciones con bajo OPC. Mientras
que los benchmarks con alto OPC la diferencia mas
grande es BlackS (20%), en las que tienen un OPC
bajo no limitar el número de fallos en vuelo (NO-
MSHR) puede aumentar el OPC más de 3 veces en
algunos casos

La lógica detrás de estos resultados es que un alto
OPC significa que el procesador es capaz de obte-
ner un alto paralelismo a nivel de operación en las
unidades SIMD, y que el subsistema de memoria no
es el cuello de botella más importante. Por lo tan-
to, limitar la cantidad de peticiones en vuelo a un
cantidad relativamente baja (p.e. 8 o 16) tendrá un
ligero impacto en las prestaciones. Incluso bajando
este valor hasta 4 tiene un impacto escaso en la ma-
yor parte de los benchmarks con OPC alto. De forma
análoga, un OPC bajo significa que el procesador no
es capaz de extraer un buen paralelismo a nivel de

operación. Por lo tanto, es probable que el subsiste-
ma de memoria esté estrangulando las prestaciones.
Como consecuencia, si el número de fallos en vuelo
permitido se reduce las prestaciones del sistema se
reducirán de forma dramática.

B. Impacto de coalescing con respecto a merging

Las figuras 5 y 6 muestran la cantidad relativa de
accessos a la cache que se han combinado y el OPC
relativo, respectivamente, del enfoque coalescing so-
bre merging. Se puede observar que el numero de ac-
cesos a la cache es muy similar en 9 de los 12 bench-
marks. Sin embargo, aparecen diferencias importan-
te entre ambos enfoques en algunos benchmarks que
crecen hasta un 15% para Gaussian y 75% para
MatrixT. Estas diferencias se convierten en impor-
tantes cambios en las prestaciones, que crecen 3,4 y
1,6 veces, respectivamente.

C. Impacto de las escrituras no bloqueantes

La figura 7 muestra el porcentaje de tiempo que el
VMB esta bloqueado en la configuracion base (NBS
disabled) y cuando aplicamos el mecanismo de es-
crituras no bloqueantes (NBS ). Como se observa, el
VMB se bloquea durante mas tiempo si activamos
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el mecanismo NBS, en la mayoŕıa de aplicaciones.
En una primera aproximación esto podŕıa parecer
contradictorio ya que las escrituras no bloqueantes
permiten liberar entradas del VMB antes. Sin em-
bargo, la liberación temprana de entradas del VMB
puede desbloquear los work-groups que están espe-
rando que sus instrucciones de escritura lleguen a la
primera posición del VMB para finalizar, permitien-
doles: i) continuar emitiendo nuevas instrucciones de
memoria; ii) finalizar su ejecución de manera que un
nuevo work-group podrá empezar a ejecutarse y a
emitir nuevas instrucciones de acceso a memoria. En
ambos casos, el VMB se bloqueará de nuevo debido
a las nuevas instrucciones que requieren entrada en
el VMB.

La figura 8 muestra el OPC conseguido para am-
bas configuraciones. Se puede apreciar que activar
el mecanismo NBS mejora las prestaciones en todas
las aplicaciones estudiadas. En algunas de ellas como
Mersenne, el OPC crece al rededor de un 10% pero
en otras como DCT el rendimiento del procesador cre-
ce hasta un 60%. Esto es debido a que el mecanismo
NBS aumenta significativamente el paralelismo de
memoria en estas aplicaciones.

VI. Conclusiones

Este articulo ha presentado tres extensiones para
el simulador CPU/GPU heterogéneo Multi2Sim. Es-
tas extensiones mejora la precisión del modelo de la
jerarqúıa de memoria de la GPU, el cual es actual-
mente un campo de investigación muy activo dentro
del diseño de las GPU. La primera extensión modela
el banco de MSHRs de las caches, el cual presenta
un impacto mayor en las GPUs del que tiene en las
CPUs debido al alto paralelismo de memoria que re-
quieren las primeras. La segunda extensión modela
de forma más precisa cómo se combinan los acce-
sos a memoria en las GPUs. Finalmente, la tercera
extensión aumenta el rendimiento de las escrituras,
evitando que las instrucciones de escritura obstruyan
el pipeline mientras se espera que finalicen.

Los resultados experimentales muestran que: i)
modelar el banco de MSHRs puede reducir las pres-
taciones hasta 3 veces con respecto asumir una can-
tidad de MSHRs infinita; ii) combinar las peticiones
de memoria en el pipeline puede disminuir el tiempo
de ejecución más de un 30% en algunas aplicaciones;
iii) las escrituras no bloqueantes mejoran las presta-
ciones en todas las aplicaciones estudiadas y hasta
un 60% en algunos casos. En resumen, no modelar
estos mecanismos hardware realistas puede dar como
resultado importantes desviaciones en el rendimien-
to.
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Gestión de los Reemplazos de Bloques Limpios
en Protocolos de Coherencia Basados en

Directorio
Ricardo Fernández-Pascual, Alberto Ros y Manuel E. Acacio 1

Resumen— Asegurar el mantenimiento de la cohe-
rencia de las cachés en arquitecturas con cientos o
incluso miles de núcleos no es tarea sencilla. De en-
tre las diversas alternativas propuestas hasta la fe-
cha, los protocolos basados en directorio representan
la solución más escalable, y gracias al conocimiento
que sobre estos protocolos se ha ido acumulando du-
rante los últimos cuarenta años, a d́ıa de hoy existe
un consenso general sobre el impacto que la mayoŕıa
de sus aspectos de diseño tienen sobre el rendimien-
to, el consumo de enerǵıa y el coste. Sin embargo,
a d́ıa de hoy existe aún un aspecto de diseño sutil
pero importante, para el cual no hay unanimidad en
los trabajos de investigación recientes. Más concre-
tamente, mientras que algunos trabajos asumen una
poĺıtica de reemplazos silenciosos para bloques limpios
expulsados del último nivel de cachés privadas, otros
implementan para estos casos justo lo contrario, una
poĺıtica de reemplazos ruidosos, e incluso algunos otros
trabajos ni siquiera mencionan la manera en la que se
gestionan los reemplazos de bloques limpios. En es-
te trabajo demostramos que este aspecto puede tener
una influencia significativa sobre el rendimiento y el
consumo de enerǵıa de un protocolo de coherencia
basado en directorio. El utilizar la poĺıtica de reem-
plazos silenciosos puede ahorrar una gran cantidad de
tráfico de red (más de un 25% en varios casos, 9.6%
de media) en comparación con el uso de la poĺıtica
de reemplazos ruidosos. Dado que en las arquitecturas
multinúcleo con un gran número de núcleos que están
por venir se espera que la red de interconexión den-
tro del chip represente una fracción importante del
consumo de enerǵıa total, la utilización de la poĺıtica
de reemplazos silenciosos para bloques limpios impli-
cará ahorros en consumo de enerǵıa no despreciables.
Sin embargo, lo que es más importante es que hemos
comprobado que en función de cómo se organice la
estructura de directorio, el uso de la poĺıtica de reem-
plazos silenciosos podŕıa afectar o no al rendimiento, lo
que indica que la asunción de la poĺıtica de reemplazos
ruidosos no está justificada siempre, ya que incremen-
taŕıa de forma innecesaria el tráfico de red sin que ello
supusiese ninguna ventaja en cuanto a rendimiento se
refiere.

Palabras clave—Arquitecturas multinúcleo, protoco-
lo de coherencia de cachés, reemplazos, bloques lim-
pios, directorio, rendimiento, tráfico.

I. Introducción

LA práctica totalidad de las arquitecturas mul-
tinúcleo de propósito general actuales ofrecen

como paradigma de programación de bajo nivel la
abstracción de memoria compartida. El paradigma
de memoria compartida se ha popularizado gracias
a su cercańıa con la programación secuencial, la fa-
cilidad de mapear determinados tipos de algoritmos
y la amplia disponibilidad de aplicaciones basadas
en POSIX Threads y OpenMP. Además, ha sido la

1Departamento de Ingenieŕıa y Tecnoloǵıa de Compu-
tadores, Universidad de Murcia, e-mail: {rfernandez, aros,
meacacio}@ditec.um.es

abstracción usada tradicionalmente en la construc-
ción de los sistemas operativos. De esta forma, a me-
nos que suceda un cambio radial (algo realmente im-
probable), las arquitecturas multinúcleo que están
por venir seguirán empleando el modelo de memo-
ria compartida e implementarán a nivel hardware
un mecanismo que asegure la coherencia de los ni-
veles privados de caché de cada núcleo [1]. De esta
forma, comunicación y sincronización (esta última
implementada normalmente usando posiciones de la
memoria compartida) ocurrirán bajo el control del
protocolo de coherencia de cachés.
La mejor manera de asegurar la coherencia de las

cachés privadas cuando el número de núcleos de pro-
cesamiento es grande es a través de un protocolo de
coherencia de cachés basado en directorio. En estas
soluciones se emplea una estructura de directorio dis-
tribuida que almacena información sobre qué cachés
privadas mantienen copia de qué bloques de datos.
De esta forma, los fallos en la cada caché privada
de último nivel son enviados al módulo de directorio
correspondiente, el cual estará encargado de realizar
las acciones de coherencia oportunas (por ejemplo,
la invalidación de todas las copias compartidas del
bloque de datos en un fallo de escritura).
Desde que fueron propuestos por primera vez a fi-

nales de la década de los 70 [2], los protocolos de
coherencia basados en directorio vienen siendo em-
pleados como una solución escalable al problema de
la coherencia de cachés tanto en el ámbito académi-
co como diseños comerciales [3], [4]. De esta manera,
existe a d́ıa de hoy un conocimiento profundo so-
bre el impacto que la mayoŕıa de sus aspectos de
diseño tienen sobre el rendimiento, el consumo de
enerǵıa y el coste. Sin embargo, a pesar del cono-
cimiento acumulando durante los últimos cuarenta
años, existe aún un aspecto de diseño sutil pero im-
portante, para el cual parece no haber unanimidad
en los trabajos de investigación recientes y que tiene
que ver sobre cómo se han de manejar los reemplazos
de los bloques que no han sido modificados localmen-
te (bloques limpios)1. Más concretamente, mientras
que algunos trabajos asumen una poĺıtica de reem-
plazos silenciosos para bloques limpios expulsados
del último nivel de cachés privadas [5], [6], [7], [8],

1A partir de una revisión que hemos realizado de la ma-
yoŕıa de los art́ıculos sobre coherencia de caché aparecidos en
las cinco últimas ediciones de las conferencias ISCA, HPCA,
PACT and MICRO, hemos encontrado que de 36 art́ıculos, la
poĺıtica de reemplazos ruidosos se asumı́a en 14, la de reem-
plazos silenciosos en 8, mientras que en otros 14 art́ıculos no
se mencionaba cómo se trataban este tipo de reemplazos.
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otros implementan para estos casos justo lo contra-
rio, una poĺıtica de reemplazos ruidosos [9], [10], [11],
[12], [13], e incluso algunos otros trabajos ni siquie-
ra mencionan la manera en la que se gestionan los
reemplazos de bloques limpios [14], [15].

En este trabajo demostramos que este aspecto pue-
de tener una influencia significativa sobre el rendi-
miento y el consumo de enerǵıa de un protocolo de
coherencia basado en directorio. El utilizar la poĺıti-
ca de reemplazos silenciosos puede ahorrar una gran
cantidad de tráfico de red (más de un 25% en varios
casos, 9.6% de media) en comparación con el uso
de la poĺıtica de reemplazos ruidosos. Dado que en
las arquitecturas multinúcleo con un gran número de
núcleos que están por venir se espera que la red de in-
terconexión dentro del chip represente una fracción
muy importante del consumo de enerǵıa total [16],
[17], la utilización de la poĺıtica de reemplazos silen-
ciosos para bloques limpios implicará ahorros en con-
sumo de enerǵıa significativos. Sin embargo, lo que
es más importante es que hemos comprobado que en
función de cómo se organice la estructura de direc-
torio, el uso de la poĺıtica de reemplazos silenciosos
podŕıa afectar o no al rendimiento, lo que indica que
la asunción de la poĺıtica de reemplazos sucios no
está justificada siempre, ya que incrementaŕıa de for-
ma innecesaria el tráfico de red sin que ello supusiese
ninguna ventaja en cuanto a rendimiento se refiere.
Para ahondar en este último aspecto, en este trabajo
mostramos dos casos de uso en los que en cada uno
es mejor aplicar una poĺıtica sobre la contraria.

El resto del documento se organiza como sigue.
Empezamos discutiendo en la sección II las ventajas
e inconvenientes de cada una de las poĺıticas de ges-
tión de reemplazos de bloques limpios comentadas
con anterioridad. Después, en la sección III, mostra-
mos el entorno de evaluación que hemos utilizado
y los casos de uso evaluados, y a continuación, en
la sección IV, proporcionamos resultados detallados
en términos de tiempo de ejecución y tráfico de red,
demostrando la importancia que tiene el manejo ade-
cuado de los reemplazos de bloques limpios. Por últi-
mo, en la sección V resumimos las principales con-
clusiones de este trabajo.

II. Reemplazos de bloques limpios:

¿silenciosos o ruidosos?

Cada vez que se produce un fallo de caché, y una
vez resuelto el fallo, el bloque solicitado es llevado a la
caché. Si no hay espacio en caché para dicho bloque,
otro bloque tiene que ser reemplazado de la caché.
Los reemplazos, por tanto, son tan frecuentes como
los fallos de cache (asumiendo que la caché esté lle-
na).

El bloque que se reemplaza puede haber sido mo-
dificado localmente (bloque sucio) o no (bloque lim-
pio). Ante un reemplazo de un bloque sucio, el si-
guiente nivel de caché debe ser actualizado. Sin em-
bargo, ante un reemplazo de un bloque limpio no hay
que actualizar nada, y por tanto se puede realizar de
forma silenciosa. No obstante, en sistemas multipro-
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(c) Reemplazos ruidosos.

Fig. 1: Ejemplos de reemplazos.

cesador hay veces que es conveniente informar del
reemplazo de bloques limpios para actualizar la in-
formación de directorio. En este art́ıculo llamaremos
a estos reemplazos ruidosos.
Las siguientes secciones detallan las ventajas e in-

convenientes del uso de reemplazos silenciosos y re-
emplazos ruidosos y analizan cuándo es mejor utilizar
cada uno de ellos.

A. Ejemplos de reemplazos silenciosos y ruidosos

La Fig. 1 muestra el comportamiento de los reepla-
zos silenciosos y ruidosos. En los ejemplos se mues-
tran tan solo dos cachés locales y uno de los bancos
de directorio, que guarda información acerca de los
bloques cacheados. La situación inicial de la caché es
la misma en ambos casos y se muestra en la Fig. 1a:
las dos cachés almacenan una copia del bloque A y
el directorio contiene tal información (en el campo
Comp.).
En la Fig. 1b los reemplazos se realizan de forma

silenciosa. La figura de la izquierda nuestra el reem-
plazo del bloque A en la caché local 2. Este reemplazo
se realiza sin la necesidad de emitir ningún mensaje
de coherencia. El dato es simplemente descartado de
la caché local. El directorio, por tanto, mantiene su
información intacta, por lo que no será precisa.
Es importante resaltar que no puede ocurrir

ningún comportamiento incorrecto debido a esta im-
precisión, siempre y cuando el directorio incluya en
el conjunto de compartidores a todos los compartido-
res actuales (puede incluir nodos adicionales). Si el



491

ricardo fernández-pascual, alberto ros, manuel e. acacio

gestión de los reemplazos de bloques limpios en protocolos de coherencia basados en directorio

Actas Jornadas Sarteco 2016, pp. 489-496© Ediciones Universidad de Salamanca

directorio necesita invalidar todos los compartidores
de un bloque, algunas cachés podrán recibir mensajes
de invalidación innecesarios que requerirán respues-
ta, pero esto sólo se traduce en tráfico de coherencia
extra, no en un comportamiento incorrecto.

La Fig. 1b (derecha) muestra otro reemplazo silen-
cioso del mismo bloque A, en este caso de la caché lo-
cal 1. Como se puede observar, la entrada del bloque
A se mantiene ocupada en el directorio a pesar de no
haber ninguna caché que almacene una copia de ese
bloque.

La Fig. 1c muestra como se realizan los reempla-
zos ruidosos. En este caso, es necesario enviar men-
sajes de coherencia al directorio. En primer lugar, la
caché que reemplaza el bloque env́ıa la notificación
al directorio. Cuando el directorio la recibe, actuali-
za el campo Comp., eliminando la caché que ha re-
emplazado el dato de la lista de compartidores. Por
último, el directorio confirma a la caché el reempla-
zo y la transacción de coherencia acaba. La Fig. 1c
(izquierda) muestra el reemplazo ruidoso del bloque
A de la caché local 2.

La Fig. 1c (derecha) muestra unç reemplazo del
bloque A en la caché local 1. El reemplazo ocurre
de la misma forma que para la caché local 2, pero
en este caso el directorio ya no necesita almacenar
información acerca de los compartidores, debido a
que ninguna caché tiene copia del dato. Por tanto,
el directorio puede liberar la entrada del bloque A,
permitiendo aśı hacer un mejor uso del mismo.

B. Consecuencias de la poĺıtica de reemplazo

La primera consecuencia de la poĺıtica de reem-
plazo (silenciosa o ruidosa) es la cantidad de tráfico
generada por el protocolo de coherencia de caché.
Informar al directorio sobre el reemplazo de un blo-
que limpio implica dos mensajes de control, tal y
como se muestra en la Fig. 1c. Observe que también
seŕıan necesarios dos mensajes de control para inva-
lidar una copia limpia ya reemplazada en el caso en
el que los reemplazos fueran silenciosos. Sin embar-
go estos mensajes sólo se produciŕıan si los bloques
sufrieran un fallo de escritura o un reemplazo de la
información de directorio, es decir, una invalidación.
Por tanto, los bloques de solo lectura o los bloques
limpios que se reemplazan y cachean frecuentemen-
te sin ninguna invalidación entre ambos eventos se
beneficiarán de una poĺıtica de reemplazo silencio-
sa. Como hemos observado que estas situaciones son
frecuentes, el tráfico adicional generado por el uso
de reemplazos ruidosos puede representar una gran
parte del tráfico global generado por el protocolo de
coherencia de cachés.

La segunda consecuencia de implementar reempla-
zos ruidosos para bloques limpios es la exactitud de
la información de directorio. Esto afecta al protocolo
de coherencia de dos formas diferentes. Por un lado,
se reduce la cantidad de información que el directorio
necesita almacenar. Esto significa que ante un fallo
de escritura o un reemplazo en el directorio se emiten
menos mensajes de invalidación, y por lo tanto se re-
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(b) Asumiendo reemplazos ruidosos.

Fig. 2: Ejemplo de fallo de escritura dependiendo de
la poĺıtica de reemplazo.

cibirán también menos mensajes de confirmación. El
env́ıo de un menor número de invalidaciones reduce
tanto el tráfico como la latencia de fallos de escritu-
ra. Informar de los reemplazos de datos limpios puede
ser también beneficioso cuando cada entrada de di-
rectorio sólo puede almacenar un número limitado de
compartidores (por ejemplo, en un esquema de pun-
teros limitados). De esta forma se reutiliza natural-
mente el almacenamiento del directorio, reduciendo,
por tanto, el número de situaciones de desbordamien-
to que de lo contrario podŕıan surgir. Por otro lado, y
más importante, la ocupación de directorio se redu-
ce, ya que las entradas de directorio para los bloques
que han sido reemplazados de todas las cachés pue-
den ser eliminadas del directorio. La reducción de la
presión en el directorio conduce en efecto a un menor
número de reemplazos de directorio y, en consecuen-
cia, a un menor número de invalidaciones, que a su
vez da lugar a un menor número de fallos de caché.
El efecto de tener información de directorio precisa

ante un fallo de escritura se muestra en la Fig. 2. Su-
pongamos por ejemplo, que ocurre un fallo de escri-
tura para el bloque A después de los dos reemplazos
de la Fig. 1. En el caso de haber usado reemplazos
silenciosos (Fig. 2a), el directorio tiene que enviar
invalidaciones a las L1 cachés a pesar de que ya no
tienen una copia del bloque. Esto se debe a que el
directorio no fue notificado cuando el bloque se re-
emplazó. El resultado es que los dos mensajes aho-
rrados por los reemplazos silenciosos son generados
ahora por la invalidación, con un coste extra en la-
tencia en el camino cŕıtico del fallo. Sin embargo, en
el caso de reemplazos ruidosos (Figura 2b), el direc-
torio no realiza invalidaciones innecesarias, sino que
directamente da permiso de escritura a la caché que
generó el fallo.

C. Cuándo usar reemplazos silenciosos o ruidosos

A partir de los ejemplos anteriores se puede dedu-
cir que los dos tipos de poĺıticas de reemplazo tie-
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nen ventajas y desventajas. Los reemplazos silencio-
sos pueden reducir el tráfico de coherencia debido a
los reemplazos, mientras que los reemplazos ruidosos
pueden reducir la latencia de los fallos de escritura y
mejorar la eficiencia de directorio. La mejor poĺıtica
dependerá tanto de las caracteŕısticas de la aplica-
ción como del protocolo de coherencia de caché em-
pleado.

Los inconvenientes de los reemplazos silenciosos
son las invalidaciones adicionales al resolver tanto los
fallos de escritura como los reemplazos de directorio.
Los datos de sólo lectura, por lo tanto, se benefi-
ciaŕıan de los reemplazos silenciosos si con frecuen-
cia son reemplazados y solicitados de nuevo sin que
el directorio reemplace la entrada correspondiente.
Del mismo modo, los datos de lectura y escritura se
veŕıan favorecidos por los reemplazos silenciosos si
los fallos de lectura dominan claramente a los fallos
de escritura. De lo contrario, los remplazos ruidosos
pueden ser preferibles debido a una menor latencia
de las escrituras.

Las propiedades del protocolo de coherencia de
caché empleado tienen aún más importancia a la ho-
ra de tomar una decisión sobre la implementación
de la poĺıtica de reemplazo. Por ejemplo, un pro-
tocolo basado en listas enlazadas [18], [19], [20] no
podŕıa emplear reemplazos silenciosos ya que la lista
de compartidores debe ser actualizada ante un reem-
plazo [21]. Del mismo modo, un protocolo basado en
tokens [22], [23] no puede usar reemplazos silencio-
sos ya que los tokens que acompañan al bloque en
caché deben transferirse al directorio o a otro com-
partidor.

Esta decisión es especialmente relevante para pro-
tocolos que emplean directorios donde el número de
entradas utilizadas por bloque de memoria depende
del número de compartidores (por ejemplo, asigna-
ción dinámica de punteros [24] o SCD [13]). En estos
casos, una mejor precisión proporcionada por el uso
de reemplazos ruidosos puede permitir una mejor uti-
lización del directorio y, en consecuencia, reducir el
número de reemplazos de directorio. Esto es menos
importante en directorios tradicionales, ya que, en
ese caso, las entradas de directorio solo se eliminan
cuando el número de compartidores llega a cero.

III. Entorno de evaluación

Hemos utilizado los simuladores PIN [25] y GEMS
2.1 [26], conectándolos de forma similar a como se
propone en [27]. Para modelar la red de intercone-
xión, usamos SiCoSys [28]. La arquitectura simulada
corresponde a un multiprocesador en un único chip
(tiled -CMP) con 64 núcleos. Los principales paráme-
tros de evaluación se muestran en la Tabla I.

Evaluamos el impacto que tiene la poĺıtica de re-
emplazos de bloques limpios en dos configuraciones
CMP de 64 núcleos. La primera configuración utiliza
un directorio disperso que utiliza un vector de bits
no escalable para codificar los compartidores de cada
entrada (la primera barra de todas las gráficas repre-
senta a esta configuración con reemplazos silenciosos,

TABLA I: Parámetros del sistema.

Parámetros de la memoria
Tamaño de bloque 64 bytes
Caché L1 de datos e instr. 32 KiB, 4 v́ıas
Latencia de acceso a L1 1 ciclo
Caché L2 compartida 256 KiB/celda, 16 v́ıas
Latencia de acceso a L2 6 ciclos más latencia de red
Organización L1 y L2 Inclusiva
Información de directorio Incluida en L2
Tiempo de acceso a memoria 160 ciclos

Parámetros de la red
Topoloǵıa Malla 2-D de 8×8 nodos
Técnica de conmutación Wormhole
Técnica de enrutamiento Determinista X-Y
Multicast/Broadcast No soportado
Tamaño de mensajes 4 flits (datos), 1 flit (control)
Tiempo de enrutamiento 1 ciclo
Tiempo de conmutador 1 ciclo
Tiempo de enlace 2 ciclos
Tamaño del buffer 6 flits
Ancho de banda 1 flit por ciclo

mientras que la segunda usa reemplazos ruidosos). La
segunda configuración representa a la qciéntemente
propuesta arquitectura de directorio SCD [13] (que
aparece usando reemplazos silenciosos en la tercera
barra de la gráficas y usando reemplazos ruidosos en
la cuarta).

Para nuestras imulaciones, hemos usado una gran
variedad de aplicaciones de los conjuntos de apli-
caciones SPLASH-2 [29] y PARSEC 2.1 [30]. Bar-
nes, Cholesky, FFT, Ocean, Radix, Raytrace, Volrend
y Water-NSQ pertenecen a SPLASH-2 y emplean
los mismos tamaño de entrada recomendados en el
art́ıculo [29]. Bodytrack, Canneal, Streamcluster y
Swaptions pertenecen a PARSEC 2.1 y usan tamaño
de entrada simmedium. Hemos tenido en cuenta la
variabilidad en las aplicaciones paralelas tal y como
se describe en [31]. Todos los resultados mostrados
en este trabajo corresponden a la parte paralela de
las aplicaciones evaluadas.

IV. Resultados

El objetivo de nuestra evaluación es mostrar el im-
pacto de los reemplazos silenciosos frente a los rui-
dosos. Comenzamos nuestro análisis observando la
frecuencia de los reemplazos de L1, clasificándolos
según el tipo del bloque expulsado. Para cada aplica-
ción, la figura 3 muestra el número de reemplazos por
instrucción ejecutada, clasificando los reemplazos en
cuatro catagoŕıas: Sucio, LimpioExclusivo, Limpio-
CompartidoRuidoso y LimpioCompartidoSilencioso.
Los reemplazos Sucios se corresponden con los de
bloques en estado M (modificado) y los LimpioEx-
clusivo con bloques en estado E. Los reemplazos de
bloques en estado S se han clasificado como Lim-
pioCompartidoRuidoso cuando el protocolo utliza la
poĺıtica de reemplazos ruidosos y como LimpioCom-
partidoSilencioso si usa reemplazos silenciosos.

En promedio, los bloques en estado E no están
involucrados en una parte significativa de los reem-
plazos, aunque hay excepciones en aplicaciones co-
mo Canneal y FFT. La mayoŕıa de los reemplazos
de caché L1 (67% en SCD y 73% en el directorio
basado en vector de bits, de media) corresponden a
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Fig. 3: Reemplazos de L1 por instrucción, categorizados.

bloques en estado S. Este es el primer indicio de la
importancia que tiene la implementación eficiente de
este tipo de reemplazos.

Los reemplazos ruidosos incrementan la precisión
de la información de directorio al eliminar del conjun-
to de compartidores apuntado en el directorio aque-
llos nodos que expulsan el bloque de su caché local.
En un directorio disperso tradicional, las entradas de
directorio se liberan únicamente cuando el número de
compartidores llega a 0. Sin embargo, en directorios
en los que el código de compartición se distribuye
entre varias entradas, tales como SCD, el uso de re-
emplazos ruidosos ayuda a reducir la presión en el
directorio porque permite liberar algiunas entradas
tan pronto como dejan de ser necesarias, lo que re-
duce la ocupación del directorio. Con el objetivo de
analizar este efecto, la Figura 4 muestra el número
de reemplazos de directorio por instrucción ejecuta-
da. De media, cuando se usan reemplazos ruidosos,
el número de reemplazos de directorio se reduce en
un 1.3% en el caso del vector de bits y en un 30%
en el caso de SCD.

Otro efecto esperado del uso de los reemplazos si-
lenciosos en una reducción en la latencia de los fallos
de escritura debido a que se necesita enviar menos in-
validaciones. La Figura 5 muestra la latencia de los
fallos de escritura para cada protocolo. Cada barra
está dividida en cinco partes: tiempo accediendo a la
L1 (En L1 ); tiempo hasta llegar a la L2 (Hasta L2 ),
tiempo de espera en la L2 hasta que ésta puede aten-
der la petición, debido principalmente a que el con-
trolador está ocupado atendiendo a toras peticiones
(En L2 ); tiempo de acceso a la memoria (Memoria)
y tiempo desde que el fallo deja la L2 hasta que la L1
recibe la respuesta y se resuelve (Hasta L1 ) el fallo.
En realidad, sólo se aprecian muy pequeñas variacio-
nes en la latencia: se reduce muy ligeramente para
algunos benchamrks en el caso del vector de bits o se
incrementa también muy ligeramente para otros en
el caso de SCD. Esto ocurre aśı porque en la prácti-
ca el número de invalidaciones por fallo es similar y,
lo que es más, todas las invalidaciones se env́ıan en
paralelo y sólo el procesamiento de los mensajes de
reconocimiento se beneficia de la reducción, ya que
esto tiene que ser realizado secuencialmente por el

peticionario. Por otro lado, el ligero incremento en
tráfico y reemplazos de directorio puede explicar el
ligero incremento en latencia.

Por otro lado, el efecto en la latencia de los fa-
llos de lectura se puede ver en la Figura 6. Los fallos
de lectura se manejan exactamente igual tanto en el
caso de los reemplazos ruidosos como en el de los si-
lenciosos, por lo cualquier diferencia se debe explicar
principalmente por la diferente cantidad de tráfico
que viaja por la red y por el diferente número de re-
emplazos de directorio debido a la mayor precisión
en la información de compartidores proporcionada
por los reemplazos ruidosos. Por ejemplo, la latencia
de Streamcluster con SCD se reduce cuando se usan
reemplazos ruidosos en lugar de silenciosos. Esto es
porque el tiempo En L2 es menor, lo que es conse-
cuencia de que hay menos reemplzos de directorio
manteniendo ocupado al controlador. Igual que en
caso de las escrituras, vemos que las diferencias en
promedio son mı́nimas, con un incremento casi in-
significante de la latencia cuando se usan reemplazos
ruidosos.

El impacto más importante de la poĺıtica de reem-
plazos de datos limpios está en el tráfico de la red
de interconexión. La Figura 7 muestra el tráfico de
coherencia medido en flits y normalizado respecto al
directorio basado en vector de bits con reemplazos
silenciosos. Se ha dividido el tráfico en las siguien-
tes categoŕıas: mesajes de datos debidos a fallos de
caché (Data), mensajes de datos debidos a reempla-
zos (WBData), mensajes de control debidos a fallos
de caché (Control), y mensajes de control debidos
a reemplazos (WBControl). Vemos que, aunque un
protocolo con reemplazos silenciosos genera en algu-
nas ocasiones un poco más de tráfico de mensajes de
control debidos a fallos de caché, un protocolo con re-
emplazos ruidosos genera siempre una cantidad signi-
ficativamente mayor de mensajes de control debidos
a reemplazos. En el caso del directorio vector de bits,
los reemplazos ruidosos casi siempre incrementas el
tráfico total (excepto en FTT y Radix ), pero el in-
cremento es menos pronunciado en el caso de SCD y
hay más exceptciones (FTT y Radix de nuevo, pe-
ro también Canneal, Cholesky, LU y Streamcluster).
Esto ocurre porque los reemplazos ruidosos pueden
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Fig. 4: Reemplazos de directorio por instrucción.
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Fig. 5: Latencia de los fallos de escritura en L1.
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Fig. 6: Latencia de los fallos en L1.

reducir el númerode reemplazos de directorio (como
se muestra en la figura 4). Estos reemplazos de direc-
torio requieren la invalidación de cualquier copia del
bloque de datos que estuviera en alguna caché local,
por lo que su reducción reduce también el número de
fallos que, a su vez, reduce la cantidad de mensajes
de control y, lo que es más importante, la cantidad de
mensajes de datos (que son más grandes). De media,
los reemplazos ruidosos incrementa el tráfico total
de la red en un 9.6% para un directorio basado en
vector de bits y en un 4.1% para el directorio SCD.

Para terminar la evaluación, mostramos también
el impacto en el tiempo de ejecución de la poĺıtica

de reemplazos en la Figura 8. Todos los resultados
se han normalizado respecto a un directorio basado
en vector de bits que usa reemplazos silenciosos. De
media, el uso de reemplazos ruidosos no afecta en
nada al tiempo de ejecución de un protocolo de di-
rectorio basado en vector de bits respecto al uso de
reemplazos silenciosos. Dado que los reemplazos rui-
dosos incrementan el tráfico en un 9.6%, podemos
concluir que cuando se usa un directorio basado en
vector de bits, es mejor utilizar reemplazos silencio-
sos. El efecto en el tiempo medio de ejecución del
directorio SCD es muy pequeño: los reemplazos rui-
dosos reducen el tiempo de ejecución en un 1.5% a
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Fig. 7: Tráfico en la red de interconexión.

cambio de un incremento del 4.1% en tráfico. Por
tanto, el uso de reeemplazos ruidosos en un protoco-
lo como SCD puede estar justificado si el diseñador
quiere conseguir el máximo rendimiento sin que im-
porte el coste energético.

V. Conclusiones

En este trabajo ponemos el foco sobre un aspec-
to de diseño de los protocolos de coherencia basados
en directorio que creemos que está siendo subesti-
mado en la actualidad: cómo conviene gestionar los
reemplazos de los bloques limpios en el último nivel
de cachés privadas. Discutimos las dos alternativas
que son posibles (tener reemplazos silenciosos fren-
te a reemplazos ruidosos), enfatizando las ventajas e
inconvenientes de cada una de ellas. A continuación
consideramos dos estructuras alternativas para el di-
rectorio y mostramos, teniendo en cuenta el rendi-
miento (tiempo de ejecución) y la cantidad de tráfico
de red, que para cada una de ellas es preferible usar
una poĺıtica distinta.
Más concretamente, nuestros resultados demues-

tran que la utilización de la poĺıtica de reemplazos
ruidosos no está justificada cuando se emplea un di-
rectorio que utiliza vectores de bits como código de
compartición, ya que se incrementaŕıa el tráfico en
más de un 25% en varios casos (9.6% de media) y no
se obtendŕıa ningún beneficio desde el punto de vista
del tiempo de ejecución. El hecho de que todos los
compartidores tengan que haber reemplazado sus co-
pias del bloque de datos para que la entrada de direc-
torio pueda ser liberada, limita mucho el número de
ocasiones en las que la entrada podŕıa ser reasigna-
da a otra dirección distinta como consecuencia de las
notificaciones de reemplazo. Además, hemos observa-
do también que hay ocasiones en las que un bloque
limpio se reemplaza varias veces antes de que sea in-
validado (como consecuencia de un fallo de escritura
o del reemplazo de la entrada de directorio asignada
a la dirección del bloque), lo que ocasiona bastante
tráfico extra cuando se usa la poĺıtica de reemplazos
ruidosos. Una conclusión importante, por lo tanto,
que se podŕıa extraer de este trabajo es que cuando
se asume como sistema base en una comparativa un
directorio que utiliza vectores de bits, este debeŕıa

utilizar la poĺıtica de reemplazos silenciosos, ya que
de otra manera se estaŕıa realizando la comparativa
partiendo de una configuración base subóptima.

Por otro lado, también hemos constatado que la
habilidad que tiene la poĺıtica de reemplazos ruido-
sos de mejorar la precisión de la información de di-
rectorio puede tener efectos balsámicos en algunas
aplicaciones cuando el directorio utiliza un código de
compartición que se distribuye entre distintas entra-
das, tal y como sucede en SCD. En estos casos, la
utilización de reemplazos ruidosos ayuda a reducir
la presión sobre el directorio, ya que permite liberar
algunas entradas en el momento en el que los pocos
compartidores que codificaban han reemplazado su
copia del bloque de datos. Esto al final conlleva re-
ducciones en la ocupación del directorio y, gracias a
este efecto, el tiempo de ejecución puede ser reduci-
do (hasta un 9.8%, 2.7% de media) si se emplea la
poĺıtica de reemplazos ruidosos.
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Resumen—La eficiencia energética de las caches en
chip puede mejorarse reduciendo su voltaje de alimen-
tación (Vdd). Sin embargo, este escalado de Vdd está
limitado a una tensión Vddmin

por debajo de la cual
algunas celdas SRAM (Static Random Access Memory)
puede que no operen de forma fiable.

Block disabling (BD) es una técnica microarqui-
tectónica para implementar caches tolerantes a fallos.
BD permite operar a tensiones muy bajas (por de-
bajo de Vddmin

) desactivando aquellas entradas que
contienen alguna celda defectuosa, aunque a cambio
de reducir la capacidad efectiva de la cache. El ahorro
potencial es mayor en caches de último nivel (LLC).
Sin embargo, para algunas aplicaciones, el incremento
de consumo debido a los accesos a memoria fuera del
chip no compensa el ahorro energético conseguido en
la LLC.

Este trabajo aprovecha recursos existentes en los
multiprocesadores, como son la jerarqúıa de memo-
ria en chip y el mecanismo de coherencia, para mejo-
rar las prestaciones de BD. En concreto, proponemos
explotar la redundancia natural existente en una je-
rarqúıa de cache inclusiva para mitigar la pérdida de
rendimiento debida a la reducción en la capacidad de
la LLC.

También proponemos una nueva poĺıtica de gestión
de contenidos consciente de la existencia de entra-
das de cache defectuosas. Utilizando la información
de reúso, el algoritmo de reemplazo asigna entradas
de cache operativas a aquellos bloques con más pro-
babilidad de ser referenciados.

Las técnicas propuestas llegan a reducir el MPKI
hasta en un 37% respecto a block disabling, mejoran-
do su rendimiento entre un 2% y un 13%.

Palabras clave—Computación cerca de la tensión um-
bral, tolerancia a fallos, gestión de contenidos en LLC

I. Introducción

LA densidad de potencia es el principal factor que
limita las prestaciones de las tecnoloǵıas CMOS

actuales. La ley de Moore se sigue cumpliendo, por
lo que cada nueva tecnoloǵıa de fabricación duplica
el número de transistores y la escala de integración.
Sin embargo, el escalado de Dennard ha llegado a
su fin [1], y ya no es posible mantener la densidad
de potencia constante de generación en generación.
Las restricciones en el consumo impiden la activación
simultánea de todos los transistores disponibles, lo
que se denomina dark silicon [2].

Durante años, la industria ha confiado en la reduc-
ción de la tensión de alimentación (Vdd) para dismi-
nuir el consumo de enerǵıa. Pero, desde la generación
de 90 nm, esta tendencia ha cambiado, debido princi-
palmente al incremento de las corrientes de fuga. Al

1gaZ. Dpto. de Informática e Ing. de Sistemas. Inst. de Inves-
tigación en Ing. de Aragón. Universidad de Zaragoza, e-mail:
{ferreron, jalastru, dario, imarin, victor}@unizar.es;
2Dpto. de Arquitectura de Computadores. Universitat
Politècnica de Catalunya, email: teresa@ac.upc.edu

reducir Vdd hay que reducir asimismo la tensión um-
bral (Vth) para mantener la fiabilidad y velocidad en
la conmutación. Sin embargo, una Vth baja incremen-
ta el consumo estático de enerǵıa en mayor medida
que los ahorros obtenidos al disminuir Vdd. Reducir
la tensión de operación de los transistores a valores
cercanos a Vth sin pérdida de fiabilidad permitiŕıa mi-
nimizar los consumos estático y dinámico de enerǵıa
(corrientes de fuga y conmutación, respectivamente).
La reducción de consumo resultante podŕıa usarse
para activar más recursos del chip y potencialmente
obtener mejores prestaciones [3].

Desafortunadamente, el escalado de Vdd está limita-
do por los ajustados márgenes de operación que tienen
las celdas SRAM utilizadas para construir las caches
en chip. Las variaciones en los parámetros de las cel-
das SRAM limitan la reducción de Vdd a una tensión,
Vddmin

, por debajo de la cual las celdas SRAM no
tienen un funcionamiento fiable. Vddmin normalmente
determina la tensión mı́nima del procesador, que en
las tecnoloǵıas actuales es del orden de 0.7–1.0 V
cuando se utilizan celdas SRAM convencionales (de
6 transistores o 6T). La fluctuación aleatoria de do-
pantes (random dopant fluctuation, RDF) dentro del
dado es una de las principales causas de los fallos en
las celdas que funcionan a voltajes ultra bajos, lo que
resulta en diferentes valores de Vth en los dispositivos
SRAM considerados. Esto da lugar a una distribución
aleatoria de celdas defectuosas cuyo comportamiento
a tensiones inferiores a Vddmin

es equivalente al de un
fallo de operación (hard fault).

En la literatura se han propuesto diferentes solu-
ciones a los problemas que aparecen cuando la cache
opera a baja tensión. A nivel circuital, puede aumen-
tarse la resiliencia de una celda SRAM aumentando
el tamaño de sus transistores o añadiendo circuiteŕıa
especial [4], [5]. Su principal desventaja es que aumen-
tan el área y el consumo del dispositivo. Procesadores
comerciales, como por ejemplo los de la familia In-
tel Nehalem, utilizan celdas con circuiteŕıa adicional
(celdas SRAM 8T) en las caches de primer nivel pa-
ra hacerlas más resilientes [6]. Las caches de primer
nivel en los multiprocesadores en chip (chip multi-
processors, CMPs) ocupan poca superficie para no
limitar la frecuencia del procesador. Por otra parte,
las caches de último nivel (last-level caches, LLCs)
tienen tamaños y asociatividades mucho mayores, por
lo que ocupan gran parte de la superficie del chip.
Por tanto, para construir las LLCs son preferibles
las estructuras SRAM formadas por celdas 6T, ya
que son más densas que las formadas por celdas más



498

© Ediciones Universidad de Salamanca

alexandra ferrerón, jesús alastruey benedé, darío suárez gracia,teresa monreal arnal, pablo ibáñez, víctor viñals yúfera 
gestión de contenidos en caches operando a bajo voltaje

Actas Jornadas Sarteco 2016, pp. 497-506

grandes o con circuiteŕıa adicional.
A nivel microarquitectónico, los diseños de caches

tolerantes a fallos se basan en la deshabilitación de
los recursos defectuosos usando distintas granularida-
des [7], en la corrección de bits defectuosos mediante
complejos códigos de corrección de error (error correc-
tion codes, ECCs) [8], o en la replicación distribuida
de bloques [9], [10]. Block disabling (BD) [11] es una
técnica sencilla que desconecta toda una entrada de
cache cuando en ella se detecta al menos un bit defec-
tuoso1. Esta técnica se implementa en procesadores
modernos para protegerlos contra los hard faults [12].
Sin embargo, debido a que las celdas defectuosas se
distribuyen de forma aleatoria, la capacidad de la ca-
che queda comprometida. Técnicas complejas basadas
en sofisticados ECCs o en la combinación de recursos
defectuosos permiten utilizar más capacidad de cache,
pero requieren costes adicionales de almacenamien-
to y a veces complicados mecanismos de mapeo de
direcciones de memoria que penalizan la latencia de
acceso a cache.
Este trabajo propone una nueva estrategia para

mitigar el impacto de los fallos que causan las va-
riaciones de parámetros en las celdas SRAM de las
LLCs. Se basa en la técnica block disabling y utiliza
estructuras ya existentes en un CMP. Hemos identi-
ficado una fuente natural de redundancia de datos
dentro del chip que surge por la replicación de blo-
ques en jerarqúıas de cache en inclusión y la hemos
aprovechado mediante nuevas técnicas de gestión de
contenidos.

En este trabajo se hacen las siguientes contribucio-
nes. En primer lugar, evaluamos varias técnicas de
deshabilitación de bloques en un CMP que ejecuta
cargas de trabajo multiprogramadas en un entorno
de simulación con un completo y detallado modelo de
memoria. En segundo lugar, presentamos una técnica
que mantiene operativas las etiquetas de las entradas
de cache deshabilitadas, y por tanto, sus funcionali-
dades de control del directorio de coherencia. De esta
forma, un bloque que f́ısicamente no está almacenado
en la LLC puede estar presente, y disponible, en las
caches privadas. Finalmente, proponemos una técnica
de gestión de contenidos consciente de las entradas
defectuosas que reduce la tasa de fallos de cache. Esta
técnica, basándose en el patrón de uso de los bloques
de cache, predice su utilidad y controla su asignación
a entradas de cache.

El resto de este art́ıculo está organizado como sigue.
La sección II presenta el modelo de fallos de celdas
SRAM cuando operan a bajo voltaje. La sección III
introduce las técnicas de deshabilitación de entradas
de cache (block disabling) y su impacto en la LLC.
En la sección IV proponemos aprovechar la organi-
zación de la jerarqúıa de memoria en inclusión para
operar a voltajes bajos y en la sección V exploramos
técnicas de gestión de contenidos en este contexto. La
sección VI describe la metodoloǵıa utilizada. En la

1En este trabajo distinguimos entre bloque y entrada de
cache: bloque es la unidad de correspondencia y transferencia,
el contenido per se; entrada es el conjunto de celdas f́ısicas que
almacenan un bloque.

sección VII se detallan los resultados obtenidos. La
sección VIII recoge el trabajo relacionado y, finalmen-
te, la sección IX concluye.

II. Modelo de fallos de celdas SRAM

Las estructuras SRAM son especialmente vulnera-
bles a fallos causados por variaciones paramétricas
cuando operan a tensiones de alimentación muy bajas
o cercanas al umbral. Normalmente, las estructuras
SRAM tienen un voltaje mı́nimo que garantiza la
operación de las celdas de forma fiable, Vddmin

. En la
actualidad este voltaje se sitúa entre los 0.7 y 1.0 V
cuando se utilizan celdas 6T.

Diversos autores han analizado la fiabilidad de estas
celdas por debajo de Vddmin

. En concreto, Zhou et al.
estudian seis tamaños de celdas SRAM 6T en una
escala de integración de 32 nm y sus probabilidades de
fallo conforme disminuye Vdd [5]. Según este estudio,
a 0.5 V la probabilidad de fallo de una celda SRAM
(Pfail) vaŕıa entre 10-3 y 10-2. El uso de celdas más
grandes reduce la probabilidad de fallo, ya que se
incrementan los márgenes de lectura y escritura. Por
contra, celdas más grandes dan como resultado caches
menos densas que consumen más enerǵıa.
La Tabla I recoge las seis celdas SRAM de este

estudio (C1, C2, C3, C4, C5 y C6) con su área relativa
a la celda más pequeña (C1), aśı como los porcentajes
de entradas operativas de caches implementadas con
cada tipo de celda a 0.5 V, asumiendo que las entradas
tienen un tamaño de 64 bytes. Se considera que una
entrada no está operativa si alguna de sus celdas falla.

Como muestra la Tabla I, menos del 10% de las en-
tradas están operativas cuando se utilizan las celdas
C1 o C2 a 0.5 V. Si se utilizan celdas más robustas,
por ejemplo, la C6, el porcentaje de entradas ope-
rativas sube al 60%, pero con un coste añadido de
incrementar el área un 58% (relativo a C1), lo que no
es una opción viable para una estructura tan grande
como la LLC.

En este art́ıculo utilizamos este estudio como refe-
rencia y nos centramos en las celdas C2-C6 a 0.5 V,
ya que una cache construida con celdas C1 práctica-
mente no tiene entradas operativas.

TABLA I

Porcentaje de entradas operativas en una cache a

0.5 V (entradas de 64 bytes) para los distintos tamaños

de celdas y su área relativa al tamaño de la celda C1.

Celda C1 C2 C3 C4 C5 C6

Área relativa 1.00 1.12 1.23 1.35 1.46 1.58
% sin fallos 0.0 9.9 27.8 35.8 50.6 59.9

III. Block Disabling aplicado a las caches

de último nivel

Una opción sencilla para mitigar los fallos de ope-
ración consiste en deshabilitar aquellos recursos que
no operan de forma fiable. La técnica block disabling
(BD) deshabilita estos recursos usando granularidad
de bloque [11]. Si se detecta un fallo en una celda
de memoria, se desactiva la entrada de cache en la
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Fig. 1. Vı́as operativas, no defectuosas, en un banco de cache de 16 v́ıas (celdas C6-C2) con tamaño de bloque 64 bytes a 0.5 V.

que se encuentra, por lo que no podrá almacenar
bloque alguno. Esta técnica ya está implementada en
procesadores actuales como protección contra hard
faults [12].

Debido a su sencilla implementación y bajo coste, se
ha estudiado la aplicación de BD a caches operando
a tensiones bajas [13]. Desde el punto de vista de
su implementación, un único bit basta para marcar
una entrada de cache como defectuosa. La principal
desventaja, tal como se mostró en la Tabla I, es que
a medida que la probabilidad de fallo aumenta, la
capacidad de la cache disminuye de forma sustancial.
La cantidad total de celdas defectuosas en la cache no
es elevada (menos del 1%), pero dada la aleatoriedad
en su distribución, la capacidad efectiva de la cache
disminuye rápidamente. Utilizar BD como técnica de
tolerancia a fallos a tensiones bajas da lugar a caches
con una asociatividad variable, que viene determinada
por el número y distribución de los fallos.

La interacción entre BD y la organización de la
jerarqúıa de cache en el chip también juega un papel
importante en el rendimiento del sistema. Actual-
mente, algunos procesadores comerciales, como Intel
Core i7, implementan jerarqúıas en inclusión para
gestionar la coherencia de una forma sencilla. En
tales jerarqúıas, todos los bloques almacenados en
los niveles privados también lo están en la LLC. La
información de coherencia va integrada en la propia
LLC, es decir, para cada bloque se guarda su esta-
do y un vector binario de presencia para identificar
la ubicación de todas sus copias compartidas. Pa-
ra garantizar la propiedad de inclusión, cuando se
expulsa un bloque de la LLC, se invalidan todas la
copias del bloque presentes en las caches privadas. A
estos bloques invalidados se les llama v́ıctimas por
inclusión [14].

Las jerarqúıas en inclusión no se comportan bien
cuando la capacidad agregada de las caches privadas
es similar a la de la LLC [15]. BD agrava este problema
al disminuir de manera significativa la asociatividad y
capacidad de la LLC. La Figura 1 muestra el porcen-
taje de v́ıas operativas (no defectuosas) en un banco
de cache de 16 v́ıas y tamaño de bloque 64 bytes,
usando las celdas descritas a 0.5 V. La cantidad de
v́ıas defectuosas por conjunto sigue una distribución
binomial B(n, p), donde n es la asociatividad y p la
probabilidad de fallo de una entrada de cache. Esta

pérdida de asociatividad se traduce directamente en
un aumento importante del número de v́ıctimas por
inclusión. Como ejemplo, a 0.5 V el número de invali-
daciones en una cache con celdas C3 se multiplica por
10 en relación a una cache implementada con celdas
SRAM libres de fallos.

Este último dato sugiere que las jerarqúıas en inclu-
sión no son óptimas en sistemas que implementan BD
como técnica de tolerancia a fallos en situaciones en
las que se dan un gran número de entradas defectuo-
sas. Sin embargo, para gestionar la coherencia, sólo
es estrictamente necesario disponer de inclusión de
directorio: basta con conservar en la cache comparti-
da la etiqueta y el vector de presencia de los bloques
existentes en las caches privadas, sin necesidad de
tener una copia de los datos [13]. Esta observación
es la base de la propuesta que planteamos en este
trabajo.

IV. Aprovechar la coherencia para operar

de manera eficiente a bajo voltaje

Block disabling utiliza un bit por entrada de cache
para identificar las entradas defectuosas en el array de
datos (una o más celdas defectuosas). Las entradas
defectuosas se excluyen de la búsqueda asociativa
en etiquetas y del reemplazo, lo que conlleva una
reducción en el número de v́ıas útiles y el incremento
de v́ıctimas por inclusión.

Sin embargo, desde el punto de vista de la coheren-
cia, identificar los bloques que se encuentran en caches
privadas mediante el almacenamiento de su etiqueta
en el array de etiquetas de la LLC es suficiente para
garantizar la inclusión de directorio. Esta idea es la
base de nuestra primera técnica, a la que llamamos
Block Disabling with Operational Tags (BDOT). Para
mantener la inclusión de directorio utilizamos las eti-
quetas de las entradas defectuosas, de forma que se
incluyen en las operaciones de búsqueda y reemplazo.
Al habilitar estas etiquetas, la asociatividad vista
por los niveles privados de la jerarqúıa se mantiene.
La etiqueta de una entrada defectuosa, si es válida,
nos indica que un bloque puede estar presente en las
caches privadas, pero que no se puede almacenar en
la cache compartida.

Para poder implementar este esquema, debemos ga-
rantizar que no existan celdas defectuosas en el array
de etiquetas. Esto puede hacerse utilizando celdas
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robustas (por ejemplo, celdas con más transistores)
o mediante sofisticados mecanismos ECC. Como las
etiquetas ocupan un área relativamente pequeña en
comparación con los datos (en nuestro diseño, Ta-
bla II, alrededor del 6%), incrementar el tamaño de
la celda un 33% (si asumimos celdas 8T) tiene un
impacto en el área total de la cache del 2%. Nos
decantamos por esta solución porque utilizar comple-
jos ECCs puede incrementar la latencia de acceso a
las etiquetas, mientras que utilizar celdas más robus-
tas implica un menor coste añadido. Otros trabajos
también utilizan esta alternativa [9], [10].

El protocolo de coherencia también tiene que adap-
tarse a esta nueva situación, en donde entradas defec-
tuosas sólo contienen etiqueta, información de presen-
cia y estado de coherencia. Desde el punto de vista de
la implementación, sólo se necesita un bit que indique
si la entrada contiene alguna celda defectuosa o no
(como en el caso de BD). Este bit permite distinguir
dos tipos de entradas en la LLC:

T : sólo puede almacenar etiqueta (la entrada de
datos tiene alguna celda defectuosa).
D: puede almacenar etiqueta y dato (la entrada
de datos es operativa).

Cuando llega una petición de un bloque almacenado
en una entrada de tipo T , la petición debe enviarse
al siguiente nivel de la jerarqúıa (en este caso fuera
del chip). Lo mismo ocurre con bloques sucios, que
deben enviarse a memoria una vez se expulsan de la
cache privada.

Protegiendo la información del directorio, el in-
cremento en el número de v́ıctimas por inclusión
desaparece, ya que la asociatividad de la cache se
mantiene. De todas formas, la capacidad de la cache
se sigue viendo comprometida, con el consecuente
aumento del tráfico fuera del chip.

La principal limitación de este esquema es que la
asignación de bloques a entradas de cache no tiene en
cuenta el tipo de entrada, es decir, si puede almacenar
sólo etiqueta (T ) o etiqueta y dato (D). En el caso
de que un bloque con un patrón de reúso (es decir,
que tras ser expulsado de la L1 el procesador vuel-
va a solicitarlo en un periodo corto de tiempo) sea
asignado a una entrada T , posteriores peticiones a la
LLC se redirigen a memoria. Por tanto, es necesario
implementar BDOT junto con una poĺıtica de gestión
de contenidos capaz de identificar dichas situaciones,
aśı como de aprovechar las diferencias en cuanto a
los dos tipos de contenedores existentes.

V. Asignación de v́ıas basada en reúso

operando a voltajes muy bajos

Las poĺıticas de reemplazo para caches convencio-
nales (libres de fallos) no cumplen los requerimientos
impuestos por BDOT, ya que impĺıcitamente asumen
que todas las entradas pueden almacenar bloques.
Esta asunción es falsa en caches con deshabilitación
de entradas pero etiquetas operacionales (que imple-
mentan BDOT).

En BDOT, cada conjunto de la cache con aso-

ciatividad N contiene entradas T que solo pueden
almacenar la etiqueta del bloque y entradas D capa-
ces de almacenar tanto etiquetas como datos, siendo
NumT +NumD = N . Para mejorar las prestaciones
del sistema es necesario acomodar de manera distinta
bloques en ambos tipos de entradas. En concreto,
proponemos incorporar a la poĺıtica de reemplazo dos
objetivos relacionados con la gestión diferenciada de
entradas T y D:

1. Asignar entradas D a los bloques con mayor
probabilidad de ser usados en el futuro.

2. Entre los bloques con alta probabilidad de volver
a ser usados en el futuro, asignar entradas D
preferiblemente a aquellos bloques no presentes
en caches privadas (L1).

Una petición sobre un bloque alojado en una entra-
da T pero presente en una cache L1 puede ser servido
dentro del chip. Sin embargo, una petición sobre un
bloque alojado en una entrada T no presente en nin-
guna L1 siempre es servida por la memoria principal,
con la consecuente penalización en tiempo y consu-
mo. Estos nuevos objetivos pueden ser añadidos a
cualquier poĺıtica de reemplazo. En este art́ıculo usa-
remos Not Recently Reused, NRR, como algoritmo de
reemplazo base ya que es simple, efectivo, y nuestra
propuesta puede aprovechar la información existente
en NRR. A continuación describimos en qué se basa
el algoritmo NRR. En la subsección V-B se detalla
la implementación de nuestra propuesta utilizando
NRR.

A. Poĺıtica de reemplazo base

Los algoritmos de reemplazo basados en reúso han
demostrado ser eficientes en caches compartidas de
último nivel [16]. La localidad de reúso dice que si
un bloque ha sido usado por lo menos dos veces,
este bloque tiende a ser reusado muchas veces en el
futuro cercano; además, indica que los bloques más
recientemente reusados son más útiles que los que
fueron reusados con anterioridad.

Por otra parte, en las jerarqúıas inclusivas los blo-
ques solicitados por el procesador se almacenan tanto
en las caches privadas como en la cache compartida
(LLC). El reemplazo de un bloque de la LLC implica
su invalidación en las caches privadas, lo que suele
conllevar una merma del rendimiento porque estos
bloques están siendo usados por el procesador [15].

NNR se basa en estas dos observaciones y almacena
el estado de todos los bloques presentes en la cache
LLC según el diagrama de la Figura 2. Cuando la
memoria sirve un bloque al procesador, su estado en
LLC pasa a ser NR-C (NonReused, Cached). Si el
bloque es expulsado de la cache privada, su estado en
LLC pasa a NR-NC (NonReused, NonCached). Y si
un procesador vuelve a pedir el bloque, éste se copia
a su cache privada y su estado en LLC pasa a R-C
(Reused, Cached). Finalmente, cuando el bloque es
expulsado de la cache privada su estado en LLC pasa
a R-NC (Reused, NonCached). Con las posteriores
peticiones y expulsiones de L1, el bloque cambiará
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Fig. 2. Estados según reúso e inclusión de un bloque en LLC.
NR, R, C y NC representan: no reusado, reusado, presen-
te en caches privadas, y no presente en caches privadas,
respectivamente.
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Fig. 3. Estados según reúso e inclusión de un bloque en LLC
con BDOT.

entre los estados R-NC y R-C.

NRR asigna la máxima protección a los bloques
presentes en las caches privadas y entre los no presen-
tes, a aquellos que han demostrado reúso, lo que se
traduce en el siguiente orden de reemplazo: NR-NC,
R-NC, NR-C, R-C. Siguiendo el principio de localidad
de reúso, cuando todos los bloques NC han sido reusa-
dos (R-NC), el algoritmo de reemplazo restablece su
estado a no reusado (NR-NC), de forma que bloques
reusados recientemente obtienen mayor protección
(transición Restablecer bit reúso en la Figura 2).

La información de presencia en caches privadas
puede obtenerse de diferentes formas [15], pero una
manera sencilla es utilizar del vector de presencia que
gestiona el protocolo de coherencia, asumiendo que
los reemplazos en L1 son no silenciosos. NRR requiere
un bit por cada bloque de la cache para recordar su
reúso [16].

B. Poĺıtica de reemplazo consciente de los fallos

Para dar soporte a BDOT, es necesario desdoblar
en dos cada estado de la poĺıtica de reemplazo base:
uno para entradas de etiquetas, T , y otro para en-
tradas de etiquetas y datos, D, tal y como muestra
la Figura 3. Mientras un bloque recorre los estados
NR-C, NR-NC y R-C, puede estar alojado en una en-
trada T o D, en función de la v́ıa que inicialmente le
asigna el algoritmo de reemplazo. Sin embargo, para
proteger a los bloques con reúso, cuando un bloque en
estado R-C es expulsado de la cache privada, le ase-
guramos una entrada no defectuosa tipo D (siempre
pasa a estado R-NC-D). Es decir, si resid́ıa en una
entrada defectuosa tipo T (estado R-C-T), el bloque
se mueve a una entrada D (transición Promoción en
la Figura 3).

Esta transición normalmente requiere que otro blo-
que sea degradado de una entrada D a la entrada T
que queda libre, lo que implica la pérdida del bloque
en la cache de último nivel. Por lo tanto, se requiere
otro algoritmo de reemplazo que seleccione un bloque
en D para ser degradado a T (transición Degradación:
LCC swap en la Figura 3). El objetivo de este algo-
ritmo es maximizar los contenidos dentro del chip,
degradando prioritariamente a bloques presentes en
caches privadas. Como objetivo secundario degradará
preferiblemente a los bloques sin reúso. Por tanto, el
orden de mayor a menor probabilidad de ser degra-
dado es: NR-C-D, R-C-D, NR-NC-D, R-NC-D.

VI. Metodoloǵıa

En esta sección presentamos la metodoloǵıa utiliza-
da, incluyendo las caracteŕısticas del sistema modela-
do, el entorno de simulación, y las métricas utilizadas
para cuantificar los beneficios de nuestros mecanis-
mos.

A. Sistema modelado

Nuestro sistema de referencia es un chip multipro-
cesador (CMP) teselado con una jerarqúıa de cache
inclusiva de dos niveles. El segundo nivel (LLC) es
compartido y esta distribuido entre los ocho núcleos.
Las teselas están interconectadas por medio de una
malla. Cada tesela tiene un núcleo y un primer nivel
de cache (L1) dividido en instrucciones y datos, y un
banco de la cache compartida, todo ello conectado
al router (Figura 4). El CMP incluye dos controlado-
res de memoria colocados en los bordes del chip. La
Tabla II recoge los parámetros de configuración del
sistema de referencia, la jerarqúıa de memoria y la
red de interconexión.

Asumimos una frecuencia de 1 GHz a 0.5 V (nues-
tro Vdd cerca del umbral). El voltaje del módulo de
DRAM no escala con el resto del sistema, y por tanto
la velocidad relativa de la memoria principal con res-
pecto al chip incrementa conforme se baja el voltaje.
Este modelo es consistente con trabajos previos [9],
[10].
El protocolo de coherencia se implementa sobre

un directorio full-map con estados MESI (Modifica-
do, Exclusivo, Compartido e Invalido). Utilizamos
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TABLA II

Caracteŕısticas principales del CMP modelado.

Núcleos 8, Ultrasparc III Plus, en orden, 1 instr/cycle, mono-hilo, 1 GHz a Vdd 0.5 V
Protocolo de Coherencia MESI, directorio (full-map) distribuido en los bancos de LLC
Modelo de Consistencia Secuencial
L1 cache Privada, 64 KB datos e inst., 4-way, 64 B tamaño de bloque, LRU, 2 ciclos acceso en acierto

LLC cache
Compartida, inclusiva, entrelazado por dirección de bloque, 1 banco/tesela, 1 MB/banco, 16-way
64 B tamaño de bloque, NRU, 8 ciclos acceso en acierto (4 ciclos acceso etiquetas)

Memoria
2 controladores de memoria (en los bordes del chip); Double Data Rate (DDR3 1333 MHz)
2 canales, 8 Gb/canal, 8 bancos, 8 KB tamaño de página, poĺıtica open page; acceso raw 50 ciclos

Red on-chip
Malla, 2 redes virtuales (VN): peticiones y respuestas
16-byte flit, 1 ciclo latencia salto, routing en dos etapas

DRAM 
Main memory

CORE

L1I L1D

L2
tag&data

Dir

R

MC

CMP

  Register files, branch

predictor, ALUs, control, ...

Fig. 4. Multiprocesador de 8 núcleos modelado.

notificación expĺıcita de expulsión de bloques tanto
compartidos como exclusivos. Las caches L1 están
construidas con celdas robustas y funcionan a voltajes
bajos sin errores inducidos por variaciones paramétri-
cas [6]. Los bancos de LLC están construidos con
celdas convencionales (6T SRAM) y, por lo tanto,
son sensibles a fallos. Como en estudios previos [9],
[10], asumimos que el array de etiquetas es robusto
utilizando, por ejemplo, celdas 8T [17].

B. Entorno de simulación y cargas de trabajo

Con respecto al entorno de simulación, usamos
Simics [18] con GEMS para modelar la jerarqúıa
de memoria on-chip y la red de interconexión [19],
y DRAMSim2 para un modelo detallado de DDR3
DRAM [20]. Para modelar latencias utilizamos Mc-
PAT [21].

Utilizamos un conjunto de 20 cargas de trabajo mul-
tiprogramadas que son combinaciones aleatorias de
los 29 programas que componen SPEC CPU 2006 [22],
sin distinguir entre los intensivos en cálculo con ente-
ros y con coma flotante. Cada aplicación aparece en
media 5.5 veces con una desviación estándar de 2.5.
Para localizar el final de la fase de inicialización de ca-
da aplicacion, los programas corrieron con la entrada
de referencia en una máquina real usando contadores
de rendimiento. Para asegurarnos que ninguna apli-
cación se encuentra en su fase de inicialización, cada
carga multiprogramada ejecutó tantas instrucciones
como la fase de inicialización más larga, y se creó
un checkpoint en ese lugar. A partir de ah́ı, corremos
simulaciones detalladas que incluyen 300 millones de
ciclos para calentar la jerarqúıa de memoria y 700
millones de ciclos de generación de estad́ısticas.

Creamos mapas de fallos aleatorios y ejecutamos
simulaciones Monte Carlo para asegurarnos que los
resultados se encuentran dentro de un error del 5%
con un nivel de confianza (1−α) = 0.95. El número de

muestras se incrementa si es necesario para alcanzar
el error. Calculamos si una celda falla o no de forma
aleatoria e independientemente del resto de las celdas.
De esta manera obtenemos mapas de fallos con un
número similar de celdas defectuosas, pero en diferen-
tes localizaciones. Para poder compararnos con block
disabling en un escenario poco favorable (C2 ó C3),
asumimos que al menos una de las v́ıas es robusta
(no tiene fallos), aunque nuestras técnicas funcionan
incluso si no hay ninguna entrada operativa.

C. Métricas

Por último, para cuantificar los beneficios de nues-
tros mecanismos, vamos a utilizar dos métricas de
rendimiento: fallos de la LLC por cada mil instruc-
ciones (MPKI) y speedup.

Nuestro sistema de referencia (Base) es un sistema
donde la LLC está construida con celdas robustas, es
decir, que no presentan fallos al operar a bajo voltaje,
y que no tienen ninguna penalización con respecto a
las celdas C2. Podemos decir que esta configuración
es “no realista”, ya que para conseguir una LLC con
celdas robustas necesitaŕıamos incrementar el tamaño
de las celdas o utilizar celdas con más transistores.
Esta configuración representa una cota máxima del
rendimiento alcanzable.

El MPKI nos muestra el aumento del tráfico a
la memoria fuera de chip. Para calcular el MPKI
relativo de cada mezcla, sumamos el número total
de fallos (peticiones a memoria) en la LLC para una
configuración dada y lo dividimos entre el MPKI del
sistema base.

Para entender cómo afectan las diferentes técni-
cas al rendimiento global del sistema, calculamos el
speedup para cada mezcla como se muestra en la Ecua-
ción 1, donde IPCA

i es el número de instrucciones
ejecutadas por ciclo para el programa i cuando corre
en el sistema A, e IPCBase

i es el número de instruc-
ciones ejecutadas por ciclo cuando corre en el sistema
de referencia Base.

Speedup = n

√

√

√

√

n
∏

i=1

IPCA
i

IPCBase
i

(1)

Como las diferentes cargas de trabajo ejecutan el
mismo número de ciclos tanto en el sistema Base
como en las distintas configuraciones, utilizamos la
media aritmética para calcular el rendimiento medio
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(MPKI y speedup) de todas las mezclas para una
configuración dada.

VII. Resultados

En esta sección presentamos los resultados de la eva-
luación de nuestras técnicas de gestión de contenidos
utilizando la metodoloǵıa expuesta en la sección VI.

Como ya hemos comentado en la sección VI, ofrece-
mos datos relativos a un sistema base que posee una
LLC ideal, implementada con celdas robustas, capaces
de operar sin fallos a muy bajo voltaje sin penalización
de ningún tipo. Las figuras muestran la media de los
resultados obtenidos para cada una de las 20 mezclas.
Añadimos como referencia los resultados obtenidos
por block disabling y reemplazo NRU [23], solución
con coste similar a nuestras propuestas. También nos
comparamos con Word disabling [10], solución más
compleja y de mayor coste.
En la subsección VII-A se presentan los datos de

MPKI y en la subsección VII-B se analiza el speedup.
En cada sección mostramos datos de los siguientes
modelos:

BASE o Celda Robusta: sistema con LLC cons-
truida con celdas robustas. Es nuestra base de
comparación (todos los datos son relativos a este
sistema) y representa una cota superior para el
rendimiento.
BD-NRU: sistema real con block disabling, reem-
plazo NRU [23] (sección III).
BDOT-NRU: sistema real con block disabling
with operational tags, reemplazo NRU (sec-
ción IV).
BDOT-NRR: sistema real con block disabling
with operational tags, reemplazo NRR [16](sec-
ción V-A).
BDOT-NRR-FA: sistema real con block disabling
with operational tags, reemplazo NRR Fault Awa-
re (sección V-B)
WD: Word disabling [10].

A. Análisis de resultados en términos de MPKI

En esta sección presentamos, para cada configu-
ración de LLC, los datos de MPKI normalizados al
sistema BASE. La Figura 5 muestra la media para
las 20 mezclas descritas en sección VI.

BD-NRU puede ser una solución válida para caches
con pocas entradas defectuosas como las construidas
con celdas C6, en las que produce una penalización
media en términos de MPKI del 23,9%. Sin embargo,
esta penalización aumenta rápidamente al aumentar
el número de entradas defectuosas llegando a un 136%
para celdas C2. El uso de las entradas defectuosas de
LLC para guardar la información de coherencia de
bloques presentes en los niveles privados, permite a
BDOT-NRU disminuir significativamente el número
de fallos respecto a BD-NRU en caches con muchos
bloques defectuosos (C2). Pero, BDOT-NRU va peor
que BD-NRU para el resto de celdas.

Los algoritmos de reemplazo basados en reúso han
demostrado ser eficientes en caches compartidas de
último nivel [16]. BDOT-NRR consigue mejorar los

resultados de BDOT-NRU en el contexto de caches
con entradas defectuosas, pero su rendimiento todav́ıa
se encuentra lejos del obtenido por BD-NRU, excepto
para la celda C2. Recordemos que, en este modelo,
la asignación de bloques a entradas es ciega, solo
depende del algoritmo de reemplazo NRR y no es
consciente de qué entradas están sanas y cuales son
defectuosas. La asignación de un bloque con reúso a
una entrada de LLC defectuosa provoca que todas
las peticiones a dicho bloque dirigidas a LLC se con-
viertan en peticiones a memoria principal. Además,
debido al reemplazo basado en reúso, este bloque
permanecerá mucho tiempo en la entrada defectuosa.

BDOT-NRR-FA soluciona este problema añadien-
do la información de bloques defectuosos al algoritmo
de reemplazo/colocación. La penalización en térmi-
nos de MPKI disminuye drásticamente respecto a
BD-NRU, pasando de 23,9%, 30,6%, 44,1%, 56,7%
y 136% en BD-NRU para las celdas C6, C5, C4, C3
y C2 respectivamente, a 5,8%, 10,9%, 21%, 27,9% y
48,3% en BDOT-NRR-FA.

El MPKI conseguido por WD es casi invariante
entre las distintas celdas, pese a la gran diferencia de
celdas defectuosas en cada una de ellas. Dos razones
explican este comportamiento: i) una sola celda de-
fectuosa clasifica a la entrada entera como defectuosa
y obliga a combinarla con otra, y ii) el número de
celdas defectuosas por entrada es siempre relativa-
mente pequeño (tres en media para la peor celda:
C2 [24]), por lo que casi siempre se puede conseguir
un almacenar un bloque combinando dos entradas
defectuosas. Por consiguiente, el número medio de
v́ıas por conjunto conseguido por WD es de 8. En la
comparación con WD, BDOT-NRR-FA consigue me-
nor MPKI con celdas C6, C5, C4 y C3 con diferencias
de 20%, 16,1%, 8,5% y 3,4% respectivamente. WD
solo supera a BDOT-NRR-FA en caches con muchos
bloques defectuosos como las fabricadas con celdas
C2, donde el 90% de las entradas tienen al menos
un fallo. Sin embargo, la complejidad y el coste en
área de WD son mayores que los de BDOT-NRR-FA,
en donde sólo se necesita un bit para indicar si la
entrada es defectuosa (block disabling) y un bit para
señalar el reúso de los bloques (NRR).

B. Análisis de resultados en términos de speedup

En esta sección presentamos, para cada configura-
ción de LLC, los datos de speedup normalizados al
sistema BASE. La Figura 6 muestra la media para las
20 mezclas descritas en la seccion VI. Los resultados
en términos de speedup correlan perfectamente con los
de MPKI analizados en la sección previa. BD provoca
pérdidas respecto a la cache ideal que vaŕıan entre el
3,3% para C6 y el 17,7% para C2. BDOT-NRR-FA
reduce las pérdidas hasta el 1,3%, 2%, 3,4%, 4,3%
y 6,9% para las celdas C6, C5, C4, C3 y C2, respec-
tivamente. Al igual que en MPKI, WD solo mejora a
BDOT-NRR-FA con la celda C2 en un 2%.
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Fig. 5. MPKI normalizado (media mezclas SPEC) con respecto a una celda robusta para las distintas propuestas.
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Fig. 6. Speedup normalizado (media mezclas SPEC) con respecto a una celda robusta para las distintas propuestas.

VIII. Trabajo Relacionado

Las celdas SRAM con 6 transistores no funcionan
de forma fiable cuando el voltaje escala a valores
cerca de la tensión umbral, ya que no se pueden
garantizar los márgenes necesarios para la estabilidad
de escrituras y lecturas, especialmente en un contexto
de Vth variable. Las propuestas previas para mitigar el
impacto de los fallos de SRAM debidos a variaciones
paramétricas se pueden dividir en dos grupos: técnicas
a nivel de circuito y técnicas a nivel arquitectónico.

Las soluciones a nivel de circuito incluyen métodos
que hacen que la celda sea más fiable incrementando
su tamaño [5], o añadiendo circuiteŕıa adicional (i.e.,
más transistores) [17], [4]. El principal problema de
incrementar el tamaño de los transistores o el número
de transistores por celda es el coste en área (disminuye
la densidad) y el aumento del consumo. Por tanto,
estás técnicas no se suelen aplicar en la LLC.

Las soluciones a nivel de micro-arquitectura in-
cluyen técnicas que añaden redundancia a través de
códigos de corrección de errores, deshabilitar con-
tenido o mecanismos basados en la duplicación (y
combinación). Nuestra propuesta se enmarca en esta
categoŕıa.

Los códigos de corrección de errores (ECC) se uti-

lizan para protección ante errores soft. Algunos tra-
bajos proponen utilizar ECC para protección ante
errores hard cuando las caches operan a voltajes ultra-
bajos [25], [8]. Los ECC se optimizan normalmente
para minimizar el espacio que ocupan a costa de una
lógica más compleja en las fases de detección y correc-
ción de errores. Modificar el ECC para que sea capaz
de detectar y corregir más errores implica lógica más
compleja en la fase de decodificación, o incrementar
el número de bits almacenados [8]. Nuestra propuesta
es ortogonal al uso de ECC para proporcionar más
entradas funcionales; de hecho se adapta al número
de entradas de datos funcionales y no funcionales.

En cuanto a block disabling [11], Lee et al. estudian
la degradación en rendimiento al deshabilitar entra-
das de cache, conjuntos, v́ıas, puertos, o el banco de
cache al completo, en un entorno mono procesador [7].
Ladas et al. proponen añadir una cache v́ıctima para
compensar por la asociatividad perdida [13]. Nuestro
mecanismo también se basa en block disabling, pero
no requiere ninguna estructura adicional.

Ghasemi et al. utilizan tamaños de celda hete-
rogéneos, de modo que cuando la cache opera a vol-
tajes bajos las v́ıas o conjuntos con celdas SRAM
pequeñas se desactivan cuando empiezan a fallar [26].
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En la misma ĺınea, Khan et al. proponen el diseño
de una cache en donde una pequeña partición se im-
plementa con celdas robustas y el resto con celdas
no robustas (de menor tamaño). Las celdas robustas
se utilizan para almacenar bloques sucios, para lo
que modifican la poĺıtica de reemplazo, guiando la
inserción de los bloques en función de si la petición es
un load o un store [27]. Zhou et al. combinan celdas
de repuesto, tamaños de celdas heterogéneos y ECC
para crear un diseño h́ıbrido que mejora la eficiencia
de dichas técnicas aplicadas de forma individual [5].
Al contrario que estos trabajos, nosotros no asumimos
que existen celdas robustas y guiamos la inserción de
bloques basándonos en el reúso.

Las entradas de la cache se pueden deshabilitar a
una granularidad más fina (por ejemplo, a nivel de
palabra), a cambio de incrementar la complejidad de
acceso a cache. Word disabling monitoriza fallos a
nivel de palabra y combina dos entradas consecutivas
para obtener una entrada sin fallos, lo que divide
entre dos la asociatividad y la capacidad de la cache
resultante [10]. Abella et al. también deshabilitan
contenido a nivel de palabra, redirigiendo los accesos
a palabras deshabilitadas al siguiente nivel de la jerar-
qúıa; esta técnica tiene sentido sólo en el primer nivel
de la jerarqúıa en donde los accesos son a nivel de pa-
labra [28]. Palframan et al. siguen una poĺıtica similar
buscando palabras almacenadas en celdas defectuo-
sas en otras estructuras micro-arquitectónicas, como
por ejemplo la store queue o el miss status holding
register [29]. Ferreron et al. proponen comprimir los
bloques y almacenarlos en entradas con fallos, lo que
permite utilizar la totalidad de la cache [24]. Esque-
mas más complejos combinan entradas con defectos
utilizando un mecanismo de remapeo que se basa en
la ejecución de un algoritmo para encontrar entra-
das que se puedan combinar y las correspondientes
estructuras para almacenar el remapeo [9], [30], [31].
El principal inconveniente de estas técnicas es que
los mecanismos de remapeo añaden un nivel de indi-
rección al acceso a cache (incrementando la latencia),
y combinar entradas para obtener un bloque añade
complejidad. Además, se necesitan varios accesos a
la cache para obtener un bloque completo, lo que
aumenta el consumo de enerǵıa y/o la latencia por
acceso a bloque. Nuestra propuesta no necesita nin-
guna estructura adicional o mecanismo de remapeo,
sólo cambios mı́nimos en el protocolo de coherencia y
la poĺıtica de reemplazo.

En el contexto de ejecución a voltajes ultra-bajos,
Keramidas et al. usan un predictor espacial indexa-
do por PC para las decisiones de reemplazo entre
entradas con o sin fallos en el primer nivel de la
jerarqúıa [32]. Nuestro mecanismo de inserción no
necesita ninguna predicción, lo que simplifica el hard-
ware de manera considerable, y no contempla el uso
de entradas parcialmente deshabilitadas.

En lo que se refiere a la implementación de nues-
tros mecanismos, debemos referirnos al trabajo de
Jaleel et al. [15]. En jerarqúıas en inclusión, las caches
privadas filtran la localidad temporal y bloques que

están siendo usados por el procesador son degradados
en la pila de reemplazo de la LLC para ser finalmente
expulsados. Jaleel et al. abordan este problema pro-
tegiendo bloques en las caches privadas para prevenir
que sean reemplazados en la LCC a través de varias
técnicas, que incluyen: enviar pistas a la LLC, identi-
ficar la localidad temporal por medio de invalidación
temprana y consultar a las caches privadas acerca de
la presencia de bloques. Nosotros también protegemos
las copias privadas en todas las configuraciones (inclu-
yendo Base) utilizando la información del protocolo
de coherencia y asumiendo que las expulsiones de L1
no son silenciosas.
Albericio et al. basan las decisiones de reemplazo

en la localidad de reúso [16]. Proponen el algoritmo
Not-Recently Reused (NRR) que protege los bloques
presenten en caches privadas y los bloques que han
demostrado reúso en la LLC. Su implementación sen-
cilla pero eficiente mejora el rendimiento de otras
técnicas más complejas como RRIP [33].

IX. Conclusiones

Uno de los mayores desaf́ıos para continuar me-
jorando el rendimiento y la eficiencia energética de
los procesadores es reducir Vdd. El mayor freno a la
hora de hacerlo son las celdas de memoria, ya que
pequeñas disminuciones de Vdd rápidamente las vuel-
ven inestables e inválidas para almacenar cualquier
contenido.
Disminuir la capacidad de las memorias caches

mediante la invalidación de celdas permite reducir
Vdd a costa de empeorar el rendimiento y la eficiencia
energética del procesador porque aumenta considera-
blemente la actividad de la memoria principal. Sin
embargo si se explota adecuadamente la replicación
de contenidos en jerarqúıas de memoria inclusiva se
puede paliar este problema. Además, con poĺıticas
de gestión de contenidos conscientes de los fallos en
celdas se puede casi alcanzar el rendimiento de un
sistema trabajando con un Vdd mayor a la par que se
reduce el consumo energético. Este trabajo fusiona
ambas propuestas con un aprovechamiento inteligen-
te de los mecanismos de coherencia existentes para
permitir operar a la memoria a un Vdd bajo.
En un entorno de un multiprocesador homogéneo

las técnicas propuestas consiguen mejorar block di-
sabling reduciendo MPKI hasta un 37,3%, lo que se
traduce en una ganancia de rendimiento del 13%.
Respecto a una celda ideal, la pérdida de rendimiento
se encuentra entre el 1,2 y el 6,9%, frente al 3,3 y el
17,7% de block disabling.
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Resumen— El futuro de la arquitectura de compu-
tadores presenta retos importantes. El actual ritmo de
miniaturización nos acerca cada vez más a los ĺımites
f́ısicos del tamaño de los transistores y, por lo tanto,
es fundamental desarrollar nuevas alternativas para
sobreponerse al estancamiento del “escalado” en los
chips. Aśı, los sistemas heterogéneos se presentan co-
mo una solución factible. El framework gem5 permite
la simulación de todo tipo de arquitecturas y configu-
raciones de memoria. De esta manera, hemos adap-
tado e integrado memorias scratchpad al simulador y,
haciendo uso de un sistema de programación lineal,
hemos obtenido resultados satisfactorios a nivel de efi-
ciencia energética y temporal respecto a arquitecturas
que carecen de esta configuración.

Palabras clave— memorias scratchpad, memorias
caché, arquitecturas heterogéneas, dark silicon, power
wall, memory wall, gem5

I. Introducción

EL fin del escalado de Dennard ha frenado de ma-
nera notable las mejoras de rendimiento en los

procesadores, en beneficio del desarrollo de arquitec-
turas paralelas. Aun con este cambio de paradigma,
se espera que los sistemas paralelos o multicore vean
limitado su crecimiento por el power wall, es decir,
por los ĺımites térmicos y energéticos. Se ha presen-
tado aśı un futuro dominado por arquitecturas que
integrarán un gran número de módulos especializa-
dos tales como unidades vectoriales, jerarqúıas de
memoria configurables e incluso la integración de di-
ferentes tecnoloǵıas dentro del mismo chip. En este
nuevo modelo, usuarios y compiladores en conjunto
deberán cooperar para determinar qué módulo o qué
partes del procesador utilizar en un momento dado.
El área apagada de un chip en un momento determi-
nado se conoce como dark silicon [1]. El concepto es
adecuarse a un coste energético máximo, con el fin de
ejecutar una aplicación dada bajo unas restricciones
de rendimiento mı́nimo o QoS.

Este trabajo se centra en el análisis y simulación
de arquitecturas heterogéneas haciendo uso del fra-
mework gem5, un simulador ampliamente reconocido
y desarrollado por entidades y organizaciones de la
categoŕıa de Intel, ARM o Google. Una de las gran-
des ventajas de esta herramienta es la posibilidad de
crear nuevos módulos o modificar los ya creados ha-
bilitando la exploración arquitectural. En este tra-
bajo se proponen extensiones con el fin de simular
memorias scratchpad en el framework y aśı evaluar
el trade-off energético de las diferentes tecnoloǵıas y

1Dpto. de Electrónica y Sistemas, Universidade da Coruña,
e-mail: {marcos.horro,grodriguez,juan}@udc.es

posibles configuraciones en la jerarqúıa de memoria.
Para ello, se ha desarrollado un modelo matemáti-
co que decide en qué módulo de memoria se debeŕıa
alojar una determinada variable de programa. Con
este motivo se analiza la localidad que presenta la
susodicha variable y, en caso de que su reúso dé lu-
gar a conflictos y no sea explotable por el algoritmo
de reemplazo LRU de las memorias caché, si las res-
tricciones de tamaño lo permitiesen se alojaŕıa en
scratchpad. De esta forma, el algoritmo también per-
mitiŕıa escoger entre diferentes memorias scratchpad
cuál es la que tiene un mejor rendimiento teórico o
mayor eficiencia energética.
Los experimentos realizados haciendo uso de me-

morias scratchpad y caché con tecnoloǵıas SRAM y
STT-RAM avalan la fiabilidad de esta aproximación,
como se expondrá en las siguientes secciones.

II. Estado del arte

Las memorias scratchpad destacan por su progra-
mabilidad, es decir, por la posibilidad de controlar
los datos alojados en su región mediante software, y
contrastan con las memorias caché, cuyos contenidos
se gestionan de forma automática, habitualmente por
un algoritmo de tipo LRU. Su uso está extendido en
sistemas empotrados, como por ejemplo sistemas de
tiempo real, en los que el uso de caché es prohibi-
tivo dado que el patrón de accesos al flujo de datos
no tiende a favorecer la localidad, incluso provocan-
do que la caché sea contraproducente en algunos ca-
sos [2] [3]. Sin embargo, las memorias caché están
ampliamente extendidas en procesadores de propósi-
to general, véase arquitecturas convencionales como
x86. Con todo, existen arquitecturas comerciales de
propósito espećıfico que han implementado estas me-
morias programables o scratchpad :

Cell IBM [4]: esta arquitectura se utilizó en los
nodos del supercomputador MareNostrum del
BSC y en las consolas PlayStation 3.
PlayStation 2 [5]: inclúıa unas pequeñas memo-
rias scratchpad a las cuales pod́ıan acceder tanto
la GPU como la CPU.
Sistemas de procesamiento digital (DSP) [6]:
la arquitectura SODA incluye tanto memorias
scratchpad privadas para cada unidad de proce-
samiento como global a la que diferentes unida-
des pueden acceder.
Arquitectura Knights Landing de Intel Xeon
Phi [7]: esta arquitectura hace uso de unas me-
morias llamadas MCDRAM. La idea es permi-
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tir un acceso a memoria direccionable con un
gran ancho de banda al procesador, por lo que
el concepto es similar al del uso de una memoria
scratchpad, pero a otra escala (Intel Xeon Phi
es una arquitectura manycore).

Con todo, Cyrix 6X86MX [8], un procesador de
propósito general de finales de los años noventa ma-
nufacturado por IBM, inclúıa una memoria “scratch-
pad RAM”. Este procesador del 1996 implementaba
una memoria caché “primaria” de 64kB. Ésta caché
pod́ıa modificar su comportamiento para manejar el
contenido expĺıcitamente como una memoria scratch-
pad. El área dedicada para este funcionamiento fun-
cionaba como una memoria privada para la CPU.
Por otro lado, gem5 es una plataforma que permite

la simulación de arquitecturas hardware. Los simu-
ladores juegan un papel fundamental en el desarrollo
y exploración de arquitecturas, dado que permiten,
con un costo muy bajo en comparación a soluciones
litográficas o la programación de FPGAs, una simu-
lación razonablemente precisa. Por ello, han surgido
diferentes soluciones, con diferentes granularidades,
enfocadas a subsistemas concretos y otras de carácter
hoĺıstico. En la Tabla I se resumen y comparan di-
ferentes simuladores tanto de licencia privada, por
ejemplo Simics, como de licencia opensource (en sus
diferentes versiones), que son el resto.

TABLA I

Diferencias entre los simuladores de acuerdo a los

siguientes criterios: si la plataforme sigue en

desarrollo, conjunto de instrucciones soportadas

(ISAs), tipo de licencia y precisión. Datos extráıdos

de [9] [10]

Sim. Des. ISA(s) Precisión

Simics Śı Alpha, ARM, M68k,
MIPS, PowerPC,
SPARC, x86

Funcional

SimFlex No SPARC, x86 (requie-
re Simics)

Ciclo

GEMS No SPARC (requiere Si-
mics)

Timing

m5 No Alpha, SPARC,
MIPS

Ciclo

MARSS No x86 (requiere QE-
MU)

Ciclo

OVPsim Śı ARM, MIPS, x86 Funcional

PTLsim No x86 (requiere Xen y
KVM/QEMU)

Ciclo

Simple
Scalar

No Alpha, ARM, Po-
werPC, x86

Ciclo

gem5 Śı Alpha, ARM, x86,
SPARC, PowerPC,
MIPS

Ciclo

Los principales motivos de selección de gem5 frente

a otras alternativas han sido: (i) su actual desarrollo
y nivel de implicación de organizaciones y entidades
como pueden ser Google, Intel o ARM, además de
usuarios; (ii) su licencia opensource; y (iii) la posibi-
lidad de simular diferentes ISAs. Además, la modula-
ridad de la plataforma permite integrar componentes
de una manera sencilla.

III. Implementación de memorias scratchpad

en gem5

El objetivo fundamental de la inclusión de las
memorias scratchpad en el sistema es reducir el
consumo energético. En los procesadores actuales,
una gran parte del consumo se debe al uso de las
cachés [11] [12], y es que estas memorias necesitan
activar la región de tags y de datos para obtener
la ĺınea buscada, mientras que con una referencia a
memoria sólo hace falta un acceso. Además, los fallos
caché también implican penalizaciones en el consu-
mo.
gem5 dispone de dos modos de funcionamiento:

full system y emulation system. Este último realiza
simulaciones a nivel de programa, lo cual nos intere-
sa para realizar benchmarks sin tener que cargar una
imagen de sistema operativo. En cuanto a la simula-
ción de la jerarqúıa de memoria, existen dos modos:
clásico y Ruby. Las ventajas del clásico son su sim-
plicidad frente al Ruby, que está más orientado al
análisis del impacto de los protocolos de coherencia
caché.
Por otra parte, las memorias scratchpad no difieren

demasiado en concepto de unas memorias convencio-
nales, véase una memoria RAM. La única diferencia
es la programabilidad de ellas. Por ello, para inte-
grar las memorias scratchpad (SPM) en gem5, he-
mos partido de los módulos de memoria ya creados
(SimpleMemory) y hemos modificado sutilmente sus
parámetros e implementación para añadir latencias.

Fig. 1. Esquema arquitectura tradicional en gem5

Una vez creadas, las hemos conectado al sistema.
Dado que habilitar un puerto único y espećıfico en
la CPU para SPM nos parećıa una solución poco
portable, dado que existen diferentes tipos de CPU
en gem5, hemos decidido hacer uso de las crossbars
existentes. Haciendo referencia al sistema de memo-
ria clásico de gem5, las CPUs tienen tres puertos: un
puerto principal y los dos puertos de caché de da-
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Fig. 2. Esquema arquitectural que incluye SPM en gem5

tos e instrucciones. El puerto principal, por defecto,
se conecta al bus principal del que cuelgan todos los
controladores de memoria, e.g. memoria principal,
dispositivos de entrada/salida. De esta manera, he-
mos decidido modificar estas conexiones. Aśı hemos
creado una nueva crossbar que no introduce ninguna
latencia ni sobrecoste, de la cual cuelgan las memo-
rias scratchpad. A esta crossbar se conecta la CPU y
las memorias caché, y el bus original. Las Figuras 1
y 2 muestran las diferencias entre la configuración
por defecto de gem5 y la arquitectura modificada.
El siguiente paso para la integración de estas me-

morias en el sistema es la posibilidad de acceder a
ellas mediante instrucciones. Para ello se ha modifi-
cado la ISA original (en nuestro caso hemos escogido
la x86, por familiaridad), de modo que se ha añadido
una instrucción para reservar expĺıcitamente memo-
ria en esa región. Para facilitar esta reserva, se asigna
de manera expĺıcita un rango fijo de direcciones f́ısica
a la SPM, que se corresponde con la siguiente direc-
ción f́ısica a la de memoria principal hasta la suma de
la capacidad de la memoria. Aśı, esta instrucción ma-
pea dinámicamente la región indicada, devolviendo
una referencia en el programa. Como nota adicional,
esta instrucción ha sido generalizada en su modela-
do, para que dentro de un mismo programa se pueda
referenciar a más de una memoria scratchpad.

IV. Modelo matemático

El hecho de que la memoria sea programable en
esta arquitectura implica la toma de decisiones so-
bre dónde alojar una variable de programa. Es decir,
decidir si una variable se aloja en memoria principal
o en una de las memorias scratchpad.
Aśı hemos pensado que lo ideal seŕıa plantear un

problema de programación lineal, que tenga como
objetivo minimizar la enerǵıa dinámica en nuestro
caso. Una de las ventajas de estos sistemas es que se
podŕıan plantear la optimización de otros paráme-
tros cambiando, a priori, sólo la función objetivo. La
función objetivo de este sistema seŕıa la suma de los
accesos a las variables, tanto de lectura como de es-
critura, multiplicado por el parámetro de enerǵıa de
consumo de cada memoria y por la variable de deci-
sión. Las restricciones básicas seŕıan: (i) una variable
sólo puede estar en un módulo a la vez, y (ii) la suma
del tamaño de las variables que se alojen en scratch-
pad tienen que ser menores o iguales que el tamaño
de la memoria en cuestión. Las variables, en princi-
pio, tienen un tamaño de ocho bytes considerando

variables de tipo double, mientras que las memorias
scratchpad tienen una capacidad desde 1MB hasta
los 16MB que veremos en la sección siguiente. La
traducción está plasmada en las siguientes ecuacio-
nes (ver Figura 3).

ψ ∈ Ψ ≡ conjunto de variables

min EDYN =
∑

ψ∈Ψ

(

M(ψ)h(ψ) +
n
∑

i=1

Si(ψ)fi(ψ)
)

Si(ψ) =

{

0 ψ no en SPMi

1 ψ śı en SPMi

M(ψ) =

{

0 ψ no en mem principal

1 ψ śı en mem principal

M(ψ) +
n
∑

i=1

Si(ψ) = 1; ∀ψ ∈ Ψ

∑

ψ∈Ψ

Si(ψ)|ψ| ≤ |SPMi|, ∀i ∈ [1, n]

fi(ψ) =
∑

ψ∈Ψ

ESPM r(i)Nr(ψ) + ESPM w(i)Nw(ψ)

h(ψ) =
∑

ψ∈Ψ

EMM rNr(ψ) + EMM wNw(ψ)

Fig. 3. Sistema de programación lineal

Dado que estamos comparando la enerǵıa dinámi-
ca que consumiŕıa una scratchpad con la enerǵıa
dinámica que consumiŕıa la memoria principal, en
principio si todas las variables de programa cupiesen
en las memorias scratchpad, entonces el decisor siem-
pre alojaŕıa en scratchpad, con la premisa de que el
uso de memoria principal es más costoso. Esta de-
cisión puede ser contraproducente, e.g. si una caché
LRU pudiera aprovechar de forma eficiente la locali-
dad presente en los accesos a una variable determi-
nada (acceso cache-friendly). Por ello, a mayores de-
cidimos introducir una nueva restricción: forzar que
una determinada variable se aloje en memoria prin-
cipal. Esta restricción queda reflejada en la Ecuación
(1).

C(ψ) =

{

0 ψ no cache-friendly

1 ψ cache-friendly

M(ψ) ≥ C(ψ) ∀ψ ∈ Ψ

(1)

El valor de esta variable permite introducir infor-
mación externa, e.g. datos obtenidos de hacer profi-
ling o análisis en tiempo de compilación. En nuestro
caso, con el fin de evitar un profiling exhaustivo, he-
mos decidido darle valor a esta variable en función
del patrón de acceso al vector. Aśı hemos determi-
nado lo siguiente: el acceso a una variable es cache-
friendly ssi dos accesos consecutivos a un array k-
dimensional para todo k > 1 en un conjunto de bu-
cles anidados (o un simple bucle) se encuentran en la
misma ĺınea caché. A modo de corolario, se exponen
y comentan las siguientes expresiones:
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A[i, j] ≡ regular y cache-friendly

A[i, B[j]] ≡ irregular por lo tanto no cache-friendly

A[i, j ∗ 8] ≡ regular pero no necesariamente cache-

friendly

Es destacable este último ejemplo. No seŕıa cache-
friendly teniendo en cuenta que trabajamos con va-
lores que ocupan ocho bytes (tipo double) y que el
tamaño de ĺınea es, normalmente, de 64 bytes. Aśı,
podemos reescribir un acceso cache-friendly como:

∃ai / addr(ai+1)− addr(ai) ≤ |cb| (2)

Donde ai y ai+1 son dos accesos consecutivos,
addr(x) seŕıa la dirección de x y |cb| es el tamaño
de la ĺınea caché. Con lo anterior, hemos programa-
do el sistema con el lenguaje de programación R.

V. Resultados experimentales

A. Configuración experimental

Una vez implementada la arquitectura propues-
ta para el experimento, es importante probar su
rendimiento y compararlo con otras arquitecturas.
Con este propósito, hemos escogido la suite Poly-
Bench/C [13] por ser de código abierto y tener unos
kernels fáciles de analizar para nuestro modelo, i.e.
unos bucles con accesos afines y fácil cálculo de
número de lecturas y escrituras.
Otro aspecto importante para la correcta confi-

guración de nuestras arquitecturas, es la selección
de caracteŕısticas de consumo de enerǵıa y latencias
de nuestros módulos. Para ello hemos hecho uso de
CACTI [14] y de NVSim [15]. En realidad, NVSim
es una extensión de CACTI, pues funciona haciendo
uso de la misma, añadiendo otras caracteŕısticas y
tecnoloǵıas. Estas herramientas nos han servido para
validar las configuraciones de nuestras arquitecturas.
Aśı, hemos planteado dos arquitecturas principa-

les: arquitectura de propósito general y arquitectura
modificada con memoria scratchpad. La arquitectura
de propósito general es, básicamente, un procesador
con conjunto de instrucciones x86 y con de una je-
rarqúıa de memoria tradicional: cachés en varios ni-
veles y memoria principal (ver Figura 1). En cuanto
a la arquitectura modificada (ver Figura 2), no es
más que la anterior con la integración de memorias
scratchpad en la jerarqúıa de memoria.
En nuestro caso, hemos creado esta arquitectura

sustituyendo las memorias caché de último nivel en
la jerarqúıa tradicional. Este cambio se hace ocu-
pando un área equivalente, es decir, se sustituye la
caché L2 que ocupa un área determinada, por una
memoria scratchpad que ocupe ese área. Dado que
la tecnoloǵıa tradicional de estas memorias caché es
normalmente SRAM, exploramos otras tecnoloǵıas
como STT-RAM buscando una mejora en términos
de enerǵıa y de capacidad. En la Tabla II se mues-
tran los resultados de las ejecuciones realizadas con
NVSim.

La Tabla II muestra las diferentes configuraciones
que hemos obtenido para las memorias. Como hemos
comentado y para comparar justamente las arquitec-
turas, hemos ido calculando el área de la memoria
caché para una capacidad determinada, y modelando
una memoria RAM con tecnoloǵıa STT-RAM que se
adaptase a ese área. De esta manera, hemos obteni-
do cinco configuraciones diferentes tanto de memoria
caché como de memoria scratchpad.

En cuanto a la potencia y enerǵıa de estas confi-
guraciones, la Tabla II resume la enerǵıa por acceso
de lectura y escritura y también la corriente de fu-
ga o leakage power. Es destacable la diferencia de
corriente de fuga en ambas tecnoloǵıas.

Aśı, la configuración de nuestro experimento nos
permite hacer uso de memorias de mayor capacidad
gracias al cambio de tecnoloǵıa. Además, la potencia
de la corriente de fuga se mejora por un factor de
aproximadamente un cuarto, aunque también en de-
trimento de las latencias de acceso. Los resultados de
este experimento no son más que el reflejo del trade-
off energético y temporal propuesto en este art́ıculo.

B. Resultados

A lo largo de este experimento hemos hablado de
diferentes caracteŕısticas: área, latencias y enerǵıa,
fundamentalmente. En la sección anterior hablába-
mos de las diferentes configuraciones de las memo-
rias, haciendo referencia también a su tecnoloǵıa. Pe-
ro las suposiciones teóricas pueden no verse reflejadas
en la ejecución de los programas.

Para la medición de tiempos en nuestras ejecucio-
nes, hemos creado breakpoints en las regiones de in-
terés del programa, pudiéndonos centrar en el kernel
o núcleo del benchmark a ejecutar. Aśı, gem5 nos
proporciona las mediciones para esas regiones deter-
minadas, además del consumo en pJ para la memoria
principal.

Con el fin de conseguir unos resultados finales lo
más homogéneos posibles, hemos usado gem5 para
obtener el número de referencias a la memoria SPM
tanto de lectura como de escritura, aśı como del tiem-
po de ejecución de la región determinada. Aśı pode-
mos calcular la enerǵıa dinámica consumida por las
memorias scratchpad (ver Ecuación 4). Con todo, los
resultados energéticos de gem5 son un poco limitados
en cuanto a memorias se refiere, y por ello para ob-
tener datos energéticos del consumo de éstas hemos
utilizado McPAT [16].

A fin de adaptar la salida de gem5 a la entrada de
McPAT, hemos desarrollado un pequeño analizador
léxico y sintático (gem5McPATparse [17]), que busca
en los ficheros de salida de gem5 los parámetros y
estad́ısticas los valores que son entrada en McPAT,
basándonos en la tabla de traducción desarrollada en
el trabajo por Endo [18]. Aśı, la enerǵıa consumida
por las cachés la obtenemos como el producto de la
suma de la potencia dinámica y corrientes de fuga y
el tiempo de ejecución (ver Ecuación 5).

Por último, la enerǵıa estática es calculada con
los parámetros obtenidos de NVSim y el tiempo de
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TABLA II

Comparación de las diferentes tecnoloǵıas. Cada tupla corresponde a una configuración de memoria caché o

scratchpad

SRAM (cachés)
caché mm2 Latencias (ns) Enerǵıas
kB Lect. Miss Escr. Hit/miss (pJ) Escr. (pJ) Leak (mW)
256 0.229 2.258 0.083 1.588 72 25 336.330
512 0.380 2.669 0.107 1.996 112 21 600.112

1024 0.741 3.452 0.144 2.773 214 36 1180.407
2048 1.343 9.989 0.149 7.941 378 24 2141.436
4096 2.619 11.52 0.222 9.037 383 290 4288.790

STT-RAM (scratchpads)
SPM mm2 Latencias (ns) Enerǵıa
kB Lect. Miss Escr. Read (pJ) Write (pJ) Leak (mW)
1024 0.183 2.221 N.A. 5.686 195.251 205.024 84.809
2048 0.348 2.364 N.A. 5.744 228.512 242.614 146.194
4096 0.696 2.499 N.A. 5.812 276.137 290.231 292.389
8192 1.311 3.055 N.A. 6.038 388.324 383.871 568.592

16384 2.488 5.036 N.A. 7.739 516.687 465.678 640.935

ejecución del programa en cuestión (ver Ecuación 3).
La suma de todas las anteriores queda reflejada en
la Ecuación 6.

ESTATIC(t) = texec ∗ Pleakage (3)

ESPM = Nr ∗ ESPM r +Nw ∗ ESPM w (4)

Pcache = Pcache LEAK + Pcache DY N

EDYNcache = Pcache ∗ texec
EDYN (t) = EMM + EDYNcache + ESPM

(5)

ETOT (t) = ESTATIC(t) + EDYN (t) (6)

Las ejecuciones de los benchmarks se han realiza-
do en el clúster Pluton [19]. Aśı, hemos observado los
siguientes fenómenos en las ejecuciones de los bench-
marks:

1. Rendimiento temporal : las arquitecturas con
scratchpad presentan peores resultados con ta-
maños de matrices pequeños, es decir, con un
working set pequeño. Esto se debe a que el deci-
sor considera que los vectores unidimensionales
y vectores k-dimensionales con accesos no cache-
friendly se deben alojar en scratchpad. La con-
secuencia es que, en los casos en los que la me-
moria caché de primer nivel podŕıa almacenar
estos datos sin perjudicar la localidad es que,
el uso de scratchpad aumenta la latencia y la
enerǵıa dinámica consumida. Es por ello que en
una nueva aproximación, seŕıa conveniente in-
cluir este caso en el sistema a fin de considerar
más escenarios. Con todo, cuando el tamaño de
los vectores aumenta, el decisor juega un papel
cŕıtico, dado que la caché de primer nivel ya no
tiene capacidad para alojar todos los elementos
y se producen conflictos. Aqúı, el uso de me-
morias scratchpad consigue mitigar en diferen-
tes casos las penalizaciones de la memoria caché
tanto por los accesos no cache-friendly como por

Fig. 4. Tiempo ejecución normalizado 2MM benchmark

Fig. 5. Tiempo ejecución normalizado BICG benchmark

capacidad. Estos eventos se pueden observar en
la Figura 4. Con todo, también existen casos en
los que este comportamiento no se replica de la
misma forma, véase la Figura 5. En este caso
el decisor no consigue mejoras temporales dado
que todo el conjunto de variables funciona bien
a través de caché y perder la L2 es contrapro-
ducente (i.e., no estamos usando el SPM o śı lo
estamos usando pero su contenido hubiese cabi-
do en la memoria de primer nivel, e.g., vectores
unidimensionales).

2. Enerǵıa dinámica: de manera similar al rendi-
miento temporal, la enerǵıa dinámica en arqui-
tecturas con scratchpad es mayor para working
sets pequeños, dado que la memoria caché de
primer nivel tiene una enerǵıa dinámica de ac-
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Fig. 6. Enerǵıa dinámica normalizada 2MM benchmark

Fig. 7. Enerǵıa dinámica normalizada BICG benchmark

ceso menor. De manera análoga, al aumentar
el tamaño de los vectores, las arquitecturas sin
scratchpad realizan más accesos a memoria prin-
cipal, aumentando la enerǵıa dinámica consumi-
da (ver figuras 6 y 7). Con todo, también se pue-
de observar que para el benchmark BICG, don-
de no existe mejora temporal, la enerǵıa consu-
mida también es notablemente mayor, y es que
la penalización de memoria principal es tanto
temporal como en términos de enerǵıa dinámica
consumida. Aśı, podemos observar que las cau-
sas de incremento de enerǵıa dinámica se iden-
tifican con la pérdida de rendimiento. De hecho,
la correlación entre el tiempo de ejecución y la
enerǵıa dinámica tiende a uno en todos los casos,
como se puede observar en la Figura 8.

3. Enerǵıa estática: como era de esperar, indepen-
dientemente de las diferencias temporales, en
general las memorias scratchpad consumen me-
nos enerǵıa estática debido a la tecnoloǵıa usada

Fig. 8. Correlación tiempo ejecución - enerǵıa dinámica

Fig. 9. Enerǵıa estática normalizada 2MM benchmark

Fig. 10. Enerǵıa estática normalizada 2MM benchmark

(STT-RAM frente a SRAM) (ver figuras 9 y 10).

A modo de resumen, se ilustran las demás ejecucio-
nes de los benchmarks (ver Figura 11). Es fácilmente
observable la repetición de los patrones anteriormen-
te comentados en la inmensa mayoŕıa de ejecuciones.

VI. Conclusiones

La imperiosa necesidad de hacer un uso eficien-
te de los recursos disponibles presenta retos intere-
santes. En este art́ıculo se analizan arquitecturas de
propósito general con diferentes jerarqúıas de memo-
ria. Se han utilizado para este propósito herramien-
tas de modelado y simulación ampliamente usadas y
conocidas para demostrar la fiabilidad de los resulta-
dos. Se ha desarrollado un nuevo sistema para deci-
dir en qué modulo se aloja una determinada variable
del programa con el fin de conseguir una mejora en
el consumo de enerǵıa. Hemos comparado memorias
caché y RAM equivalentes en área con tecnoloǵıas
SRAM y STT-RAM respectivamente. Los resultados
experimentales demuestran que (i) sin penalizaciones
temporales excesivas, se puede mejorar la eficiencia
energética debido, en gran parte, a la baja corriente
de fuga de las memorias scratchpad con tecnoloǵıa
STT-RAM; (ii) el uso de memorias scratchpad con
un algoritmo de decisión sencillo también puede me-
jorar el rendimiento temporal; (iii) se han encontra-
do casos para los que el algoritmo no escoge bien
la localización de las variables, aunque es fácilmente
corregible teniendo en cuenta el tamaño de memo-
ria caché de primer nivel; (iv) a medida que crece el
tamaño del working set, las mejoras energéticas son
más notables, debido en algunos casos al acierto del
decisor, pero principalmente a la mayor ponderación
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Fig. 11. Resultados de ejecución

de la corriente de fuga.
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Irrevocabilidad Relajada para Memoria
Transaccional Hardware

Ricardo Quislant, Eladio Gutiérrez, Emilio L. Zapata y Óscar Plata1

Resumen— Los sistemas comerciales que ofrecen
memoria transaccional (TM) implementan un sistema
hardware best-effort (BE-HTM) con limitaciones. Es
necesario programar un fallback software basado en
cerrojos para asegurar el progreso de la aplicación, lo
que añade complejidad al paradigma.

En este art́ıculo se propone un nuevo tipo de ir-
revocabilidad hardware (un modo transaccional que
marca las transacciones como no abortables) para
hacer frente a las limitaciones de los sistemas BE-
HTM de una manera más eficiente, y para liberar
al usuario de tener que programar un fallback. Se
basa en el concepto de suscripción relajada utilizada
en el contexto de la programación de fallbacks basada
en cerrojos, donde la transacción se suscribe al cer-
rojo al final de la misma en lugar de al principio.
El mecanismo de irrevocabilidad relajada hardware
no involucra cambios en el protocolo de coherencia
y se compara con su homólogo software, que pro-
ponemos como un fallback con suscripción relajada de
espera escapada. También proponemos la irrevocabil-
idad relajada con anticipación, un mecanismo que no
se puede implementar en software, y que mejora el
rendimiento de las aplicaciones con múltiples reem-
plazos de bloques transaccionales de caché.

La evaluación de las propuestas se lleva a cabo
con el simulador Simics/GEMS junto con la suite
de benchmarks STAMP, y se obtiene una mejora de
rendimiento sobre el fallback del 14% al 28% para al-
gunos benchmarks.

Palabras clave— Memoria Transaccional Hardware;
Best-effort; Irrevocabilidad Relajada; Fallback

I. Introducción

LA memoria transaccional (TM) es un paradigma
de programación cuyo propósito es facilitar la

programación concurrente y maximizar el parale-
lismo en multiprocesadores de memoria compartida.
Después de veinte años de su publicación por Her-
lihy y Moss [1], la TM hardware (HTM) se incluye
en los procesadores Intel Haswell [2] e IBM Blue-
Gene/Q [3] en 2013. IBM también lanza dos sistemas
HTM diferentes en sus procesadores System z [4] y
Power 8 [5]. Estos sistemas son una forma best-effort
de HTM (BE-HTM) donde las transacciones que no
encuentran impedimentos se ejecutan en hardware,
pero las que encuentran alguna limitación, como fal-
los de capacidad, interrupciones o conflictos persis-
tentes, tienen que ser ejecutadas por un fallback para
asegurar el progreso de la aplicación.

El fallback de una transacción tiene que ser pro-
gramado por el usuario en la mayoŕıa de estos sis-
temas, lo que va en contra del propósito principal del
paradigma TM, la simplicidad. Sin embargo, Blue-
Gene/Q elimina la necesidad de fallback por medio
de un runtime software que implementa irrevocabil-
idad [6]. Siempre que una transacción no pueda fi-

1Dpto. de Arquitectura de Computadores, Univ. Málaga,
e-mail: {quislant, eladio, zapata, oplata}@uma.es.

nalizar después de un número de reintentos se hace
irrevocable para que no pueda ser abortada. En este
modo, el sistema puede ser incapaz de mantener in-
formación transaccional de la transacción por lo que
los demás hilos de ejecución deben parar.

En este art́ıculo se propone la irrevocabilidad re-
lajada como un modo de irrevocabilidad mejorado
basado en el concepto de suscripción relajada [7] que
se usa en la programación de fallbacks en sistemas
BE-HTM [8]. En una implementación de fallback
simple con un solo cerrojo global las transacciones
se suscriben al cerrojo leyéndolo al principio. La
suscripción relajada se hace al final de la transacción
permitiendo más paralelismo. La ejecución es segura
ya que la suscripción al cerrojo, el aislamiento de las
transacciones y el aislamiento fuerte con respecto al
código no transaccional [9] abortan las transacciones
que hacen algún acceso indebido.

Las contribuciones de este art́ıculo son las sigu-
ientes:

• Un mecanismo de irrevocabilidad relajada: Se
permite paralelismo entre las transacciones nor-
males y la irrevocable, pero las primeras han de
parar antes de finalizar y esperar a que acabe
la irrevocable. De esta manera se preserva el
cómputo realizado a no ser que un conflicto las
haga abortar. El modo irrevocable se arbitra
por un protocolo basado en token independiente
del protocolo de coherencia.

• Un fallback de suscripción relajada con espera
escapada: Es el homólogo software del mecan-
ismo anterior. Se trata del fallback propuesto
en [8] con una espera escapada que retrasa la
finalización de la transacción hasta que acabe
la transacción que está en el fallback. El sis-
tema transaccional ha de permitir instrucciones
escapadas dentro de las transacciones [10].

• Un mecanismo de irrevocabilidad relajada con
anticipación de reemplazo: Se realizan ligeras
modificaciones al protocolo de coherencia para
anticipar un reemplazo de un bloque transac-
cional de caché, de manera que se pide la irrevo-
cabilidad antes de que se produzca. Este mecan-
ismo no se puede implementar en software.

Con estas propuestas se pretende tener una
solución BE-HTM que no requiera un esfuerzo ex-
tra por parte del usuario y que maximice el parale-
lismo. La evaluación con el sistema simulado Sim-
ics [11]/GEMS [12] y con la suite de benchmarks
STAMP [13] muestra un rendimiento mejorado para
ciertos benchmarks de hasta el 28%.
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II. Trabajo Relacionado

Intel Haswell [2] e IBM System z [4] y Power 8 [5]
incluyen sistemas BE-HTM que requieren un fall-
back software para garantizar el progreso de las apli-
caciones transaccionales. Estos sistemas usan las
cachés privadas para mantener los datos transac-
cionales y se basan en el protocolo de coherencia
para detectar conflictos. En cuanto a las instruc-
ciones de escape [10], sólo Power 8 permite una
forma de instrucciones no transaccionales dentro de
transacciones a través de su modo transaccional sus-
pendido [14].
IBM Blue Gene/Q [3] usa una solución diferente

que utiliza la caché L2 para almacenar los datos
transaccionales, gracias a su caché asociativa por
conjuntos con multiversión, donde un bloque puede
estar a su vez en forma transaccional y no transac-
cional. Para asegurar el progreso de las transacciones
utiliza un modo de irrevocabilidad implementado en
un runtime software. Si una transacción supera un
número de abortos dado entra en irrevocabilidad, y
su identificador se inserta en una tabla hash para
que sucesivas ejecuciones de la misma sólo permi-
tan un aborto antes de entrar en irrevocabilidad.
BG/Q aborta la transacción en un fallo de capaci-
dad a diferencia de nuestro sistema con anticipación
de reemplazo. Además, puede sufrir el problema de
contención debido al cerrojo con el que implementa
la irrevocabilidad.
En lo que se refiere a fallbacks software, Calciu et

al. [8] proponen el fallback con suscripción relajada
para sistemas como Haswell, que proporcionan ais-
lamiento fuerte, y hardware sandboxing. Su fallback
favorece el paralelismo entre las transacciones que no
han tomado el fallback y aquella que lo ha tomado.
Pero si a la hora de finalizar una transacción se com-
prueba en la suscripción al cerrojo que el fallback
sigue en ejecución se aborta la transacción.
La irrevocabilidad en el contexto de HTM fue

propuesta en un principio para asegurar el progreso
en el sistema BE-HTM TCC [15]. Blundell et al. [16]
la introducen para ejecutar las transacciones que
exceden los recursos. Su sistema OneTM-Serialized
es una implementación simplificada que no permite
la ejecución de transacciones que no han excedido
los recursos ni la ejecución de código transaccional
en paralelo con la irrevocable. Ofrecen otra versión
de su sistema llamada OneTM-Concurrent que per-
mite más concurrencia, pero para su implementación
necesitan incluir información transaccional en memo-
ria principal para que se puedan detectar conflictos
entre el código (no) transaccional y la transacción ir-
revocable. Nuestra propuesta de irrevocabilidad con-
sigue una concurrencia similar sin necesidad de una
modificación tan drástica.

III. Arquitectura del Sistema

La arquitectura del sistema que hemos utilizado en
este art́ıculo se muestra en la Fig. 1. El sistema usa la
caché L1 privada para almacenar los valores nuevos
de las escrituras transaccionales, mientras que los

Banco L2

CPU

L1 I&D ...
...

...xR/xW Datos

Controlador

Directorio/DatosV

Controlador de Memoria

Controlador de Memoria

Controlador

Fig. 1. Arquitectura del sistema base BE-HTM.

valores antiguos se mantienen en la L2. Se guardan
un par de bits de lectura y escritura transaccionales
(xR/xW) por bloque de caché L1. Estos bits se
pueden borrar en un solo ciclo cuando se aborta o
se finaliza una transacción. En caso de aborto, los
bloques cuyo bit de escritura transaccional está a
1 también son invalidados. El protocolo de caché
mantiene aislamiento fuerte [9] e implementa una
poĺıtica de detección de conflictos eager. La poĺıtica
de resolución de conflictos es requester-wins, es decir,
el que pide el dato aborta al que lo tiene.
El protocolo de caché está basado en directorio

y está modificado para soportar el sistema transac-
cional. Las modificaciones son:

• Copiar en la primera escritura transaccional :
Un bloque modificado en L1 tiene que ser
guardado en L2 antes de que una transacción
escriba en él para que la L2 mantenga la copia
antigua más reciente.

• Abortar en reemplazos : Un reemplazo de
un bloque transaccional supone abortar la
transacción, incluso si el reemplazo en L1 es de-
bido a un reemplazo en L2 por la propiedad de
inclusión.

• Servir los datos antiguos desde la L2 : Si una
transacción requiere un dato de una transacción
que fue abortada debe de ser servido por la caché
L2. Un paquete reenviado desde la L2 a una L1
será devuelto por esta a la L2 para que sirva el
dato.

Por último, el sistema BE-HTM permite instruc-
ciones de escape [10] y es impĺıcitamente transac-
cional, lo que quiere decir que todas las instruc-
ciones incluidas en una transacción son tomadas
como transaccionales, excepto aquellas que estén es-
capadas.

IV. Irrevocabilidad Relajada

El mecanismo de irrevocabilidad relajada implica
cambios en los procedimientos de inicio y finalización
de una transacción, e involucra un protocolo de co-
municación de irrevocabilidad para indicar a todos
los núcleos del multiprocesador el cambio a modo
irrevocable por parte de una transacción. Sin em-
bargo, no se modifica el protocolo de coherencia ni
el conjunto de instrucciones.
Al iniciar una transacción primero hemos de com-

probar si la transacción se tiene que ejecutar en modo
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irrevocable. Usualmente, esto consiste en verificar
que la transacción haya llegado a su ĺımite de abor-
tos. Si la transacción tiene que entrar en irrevoca-
bilidad se pide a través del protocolo de comuni-
cación (Véase la Sección IV-B). Otra transacción
en modo irrevocable puede hacernos esperar. Una
vez que se nos permite entrar en modo irrevocable la
transacción se ejecuta con el sistema de aislamiento
transaccional desactivado, es decir, como si fuera
código no transaccional. De esta manera no se puede
abortar. Cuando se llega al final de la transacción lo
único que tenemos que hacer es comunicar el final de
la irrevocabilidad.

En caso de que no tengamos que entrar en ir-
revocabilidad todav́ıa, el inicio de la transacción
se ejecuta con normalidad, activando el aislamiento
transaccional, lo que llevará a que cada lectura y
escritura marque su respectivo bit de bloque de la
caché (xR/xW). Cuando la transacción llega a la
fase de finalización se comprueba la existencia de
una transacción irrevocable en el sistema. Si la hay,
la transacción se para hasta que finalice la irrevoca-
ble. Nótese que una transacción puede ser abortada
estando en el estado de espera.

A. Correctitud

El mecanismo de irrevocabilidad relajada asegura
una ejecución correcta debido a que se cumplen tres
propiedades en el sistema BE-HTM:

• Aislamiento transaccional: esta propiedad ase-
gura que cualquier escritura transaccional sólo
será visible por la transacción que la ejecutó.

• Aislamiento fuerte: define la relación entre los
accesos transaccionales y el código no transac-
cional. Con aislamiento fuerte, si una in-
strucción no transaccional escribe una posición
de memoria que está en el conjunto de datos de
una transacción, se abortará la transacción.

• Finalización postergada: el mecanismo de ir-
revocabilidad posterga la finalización de la
transacción siempre que haya una transacción
irrevocable en el sistema.

La Fig. 2 muestra los cuatro posibles casos de
ejecución de una transacción normal e irrevocable.
El primero muestra una transacción irrevocable en
el primer hilo (Th1) que empieza después de una
normal en el segundo (Th2). Pero la transacción
de Th2 finaliza antes que la irrevocable. En este
caso se debeŕıa abortar la transacción de Th2 ya
que ha léıdo la posición Y (LD Y) escrita por la ir-
revocable (ST Y) y finaliza antes, lo que comprom-
ete la serializabilidad [17]. Sin embargo, a diferen-
cia del fallback con suscripción relajada descrito en
la Sección II, nuestro mecanismo de irrevocabilidad
no aborta la transacción, si no que posterga su fi-
nalización hasta que acabe la irrevocable. En el peor
caso, la transacción será abortada un poco más tarde
debido a un conflicto con otra transacción o con la
irrevocable por aislamiento fuerte. Con suerte, la
transacción podrá finalizar mejorando aśı la concur-
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Fig. 2. Casos de ejecución para evaluar la correctitud de la
irrevocabilidad relajada.

rencia.

El Caso 2 muestra un escenario correcto donde la
irrevocable acaba antes que la transacción normal.
De hecho, el Caso 1 es una adaptación artificial al
Caso 2 gracias a la finalización postergada. La misma
adaptación se realiza con el Caso 3 y el 4 donde la
irrevocable empieza antes que la normal. De nuevo,
la serializabilidad podŕıa romperse si Th1 modifica X

antes de que la transacción de Th2 lo lea. Postergar
la finalización soluciona el problema.

B. Protocolo de Comunicación de Irrevocabilidad

Para la comunicación de la irrevocabilidad pro-
ponemos un protocolo basado en token donde sólo
el núcleo que posee el token puede ejecutar una
transacción en modo irrevocable. Cada núcleo tiene
un bit, I, que indica si hay una transacción irrevoca-
ble corriendo en el sistema. Se necesita otro bit, T,
para señalizar si se posee el token. Junto con este par
de bits (I,T), cada núcleo posee un contador (C) que
mantiene el número de reintentos de la transacción
en curso. El núcleo pide la irrevocabilidad cuando C
llega a cero.

Dependiendo del valor del par de bits (I,T) el con-
trolador de L1 de cada núcleo actúa en consecuencia:

• (I,T) = (0,0): No hay transacciones irrevocables
y no tenemos el token. Si tenemos que pedir ir-
revocabilidad se difunde un mensaje de petición
de token que será respondido por el núcleo que
lo posee. Si ese núcleo acaba de iniciar una
transacción irrevocable no mandará el token y
quedaremos a la espera. Si recibimos el token
ponemos el bit T a 1 y difundimos un mensaje
de irrevocabilidad para que el resto de núcleos
ponga su bit I a 1. Cuando estén a 1 podremos
continuar en modo irrevocable, (1,1). En caso
de encontrar (0,0) al finalizar una transacción
es que no hay transacciones irrevocables y no
tenemos que postergar la finalización.
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Fig. 3. Escenario de ejecución de irrevocabilidad relajada con
anticipación contra fallback con suscripción relajada.

• (I,T) = (0,1): El núcleo tiene el token por lo
que puede informar de que va a entrar en irre-
vocabilidad directamente ya que nadie más está
en modo irrevocable.

• (I,T) = (1,0): Otro núcleo está en modo irre-
vocable. Si tenemos que pedir irrevocabilidad
pararemos hasta que I sea 0. De la misma man-
era, si tenemos que finalizar una transacción
también pararemos hasta recibir el mensaje de
fin de la irrevocabilidad. En ese momento se
finalizará la transacción.

El caso en el que varias transacciones piden el to-
ken al mismo tiempo se arbitra por medio de las colas
de mensajes que poseen los routers de la red de in-
terconexión y de la cola del controlador de memoria
del núcleo que posee el token.
El uso de este protocolo de comunicación evita

el efecto de la contención por cerrojo (véase la
Sección VII-C). Además, no es necesario alojar el
cerrojo y el contador en la L1, lo que podŕıa causar
abortos innecesarios.

V. Irrevocabilidad Relajada con

Anticipación de Reemplazo

La anticipación a un reemplazo de un bloque
transaccional consiste en pedir irrevocabilidad antes
de que se produzca el reemplazo para continuar la
transacción en modo irrevocable sin tener que perder
el cómputo hecho hasta el momento. Esta opti-
mización no se puede realizar en fallbacks software.

La Fig. 3 muestra cómo se comportaŕıa la irre-
vocabilidad relajada con anticipación de reemplazo
en contraste con el fallback con suscripción relajada.
El hilo 1, Th1, encuentra un reemplazo de caché
que causaŕıa un aborto. Pero en el caso de la ir-
revocabilidad se pide irrevocabilidad y se retiene el
reemplazo. En cuanto al fallback, Th1 aborta y rein-
tenta la transacción tras adquirir el cerrojo del fall-
back. Las otras transacciones continúan debido a
la suscripción relajada. Sin embargo, Th2 finaliza
antes que el fallback por lo que tiene que abortar.
Después de abortar trata de adquirir el cerrojo pero
tiene que esperar a que lo libere Th1. La transacción
de Th3 finaliza después de la de Th1 y Th2 pero
tiene que abortar porque Th2 adquirió el cerrojo un
poco antes. Con la irrevocabilidad relajada se espera
hasta recibir el mensaje de final de irrevocabilidad,
que es cuando Th2 finaliza su transacción. En este
caso, la transacción de Th3 que finalizaba después de
las anteriores no tiene que esperar.

A. Implementación

La implementación de la anticipación de reem-
plazo requiere ligeras modificaciones del protocolo
de coherencia de caché puesto que hay que inter-
venir las acciones realizadas en los eventos de reem-
plazo. La Tabla I muestra dichas modificaciones
sombreadas. El reemplazo de bloques no transac-
cionales, ¬(xR∨xW), se realiza sin modificación. Sin
embargo, si el bloque es transaccional, xR∨xW, se
comprueba el contador de reintentos (C) para ver si
la transacción ha llegado a su ĺımite. Si no ha llegado,
la transacción aborta y se decrementa el contador. El
bloque cambia su estado a inválido, I. Nótese que un
reemplazo de caché puede no ser un evento persis-
tente. Por lo tanto, la transacción se reintenta hasta
que llega al ĺımite menos uno, C≤1, de manera que se
anticipa el último reintento y se pide irrevocabilidad.
El mensaje que causó el reemplazo es reciclado en la
cola de la CPU hasta que entremos en irrevocabili-
dad, parando aśı al procesador. Un paso importante
que tiene que realizar el protocolo de irrevocabili-
dad es limpiar los bits xR y xW como si se tratará
de finalizar la transacción. De esta manera, el men-
saje reciclado que causó el reemplazo transaccional
causará ahora un reemplazo no transaccional.

Los reemplazos de bloques de L1 debidos a reem-
plazos en L2 y la propiedad de inclusión se mues-
tran como Reempla L2 en la Tabla I. Los reempla-
zos de L2 no transaccionales se dejan igual, se re-
conoce el reemplazo y se invalida el dato. Se manda
el dato también en caso de que se haya modificado.
Sin embargo, cuando el dato a reemplazar por la
L2 es transaccional en la L1, xR∨xW, abortamos
la transacción y decrementamos el contador de rein-
tentos siempre que no hayamos llegado al ĺımite de
abortos o haya otra transacción en modo irrevocable,
(I,T)=(1,0). Esta última condición, que no está pre-
sente en los reemplazos de L1, se necesita para abor-
tar la transacción, ya que puede haber un interblo-
queo si es la irrevocable la que necesita reemplazar
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TABLA I

Modificaciones del protocolo de coherencia de caché L1 para la anticipación de reemplazo.
E
s
t
a
d
o Eventos

Reempla L1 Reempla L1 Reempla L1 Reempla L2 Reempla L2 Reempla L2
¬(xR∨xW) (xR∨xW)∧(C>1) (xR∨xW)∧(C≤1) ¬(xR∨xW) (xR∨xW) (xR∨xW)

(1,0)∨(C>1) (0,-)∧(C≤1)

I – – – ACK – –
S – /I Aborto, C-1 /I Irre, Z ACK /I Aborto, C-1 /I Irre, Zz
E PUT(no datos) /I Aborto, C-1 /I Irre, Z ACK /I Aborto, C-1 /I Irre, Zz
M PUT+Datos /I Aborto, C-1 /I Irre, Z ACK+Data /I Aborto, C-1 /I Irre, Zz
Irre: pedir irrevocabilidad.
Z, Zz: reciclar las colas de CPU y de red, respectivamente.
(#,#): par de bits (I,T).

el bloque de L2 para continuar. De esta manera, un
hilo sólo puede esperar a entrar en irrevocabilidad si
su transacción llegó al ĺımite de reintentos y ninguna
transacción del sistema está en modo irrevocable,
(0,-)∧(C≤1). En el caso de que una transacción
acabe de pedir irrevocabilidad pero todav́ıa no hemos
sido informados, permaneceremos parados reciclando
el mensaje de reemplazo y cuando los bits (I,T)=(0,-)
cambien a (1,0) se lanzará el evento anterior y nues-
tra transacción será abortada.

VI. Fallbacks Software

La Fig. 4 muestra el código de un fall-
back con suscripción relajada. Definimos dos
primitivas para empezar una transacción: (i)
TAKE_XACT_CHECKPOINT toma un checkpoint para
guardar el punto al que volver tras un aborto, pero no
empieza el aislamiento transaccional (ĺınea 3); y (ii)
BEGIN_XACT inicia el sistema transaccional de man-
era que cada lectura y escritura sea aislada adecuada-
mente (ĺınea 8). Aśı es posible insertar código no
transaccional entre las dos primitivas para compro-
bar si tenemos que ejecutar el fallback.

El procedimiento de inicio de una transacción
(ĺıneas 2–10) comienza tomando el punto de retorno
e incrementando la variable local que mantiene el
número de reintentos de la transacción (ĺınea 4). Si
la transacción llegó al ĺımite de reintentos definido
globalmente en RETRY_LIMIT se intenta adquirir el
cerrojo global (ĺınea 6). Si no, el hilo ejecuta de
forma transaccional (ĺınea 8). El procedimiento de fi-
nalización (ĺıneas 11–17) comprueba la variable local
que almacena el número de reintentos para saber si
se adquirió el cerrojo. Si no, se realiza la suscripción
al cerrojo (ĺıneas 13 y 14) comprobando si el cer-
rojo está a cero. Se trata de la suscripción relajada
descrita en la Sección II. Si está a uno abortamos
expĺıcitamente. Si venimos de ejecutar el fallback
liberamos el cerrojo (ĺınea 16).

En la Fig. 4 se puede ver nuestra propuesta de fall-
back con suscripción relajada con espera escapada
que es el homólogo software de la irrevocabilidad re-
lajada sin anticipación de reemplazo. Consiste en
sustituir la cláusula condicional por un bucle en el
que se permanecerá hasta que el cerrojo se libere.
Pero esta espera debe estar escapada para no incluir
el cerrojo en el conjunto de lectura de la transacción,
ya que de otro modo la liberación del cerrojo abor-

1  localRetries = 0; 
2  void beginTransaction(&localRetries) { 
3    TAKE_XACT_CHECKPOINT; //Punto de retorno 
4    localRetries++; //Incrementar reintentos 
5    if (localRetries > RETRY_LIMIT) { //Fallback? 
6      while(!lockAcquire(globalLock)) ; //Adquirir cerrojo 
7    } else { // Ejecución transaccional
8      BEGIN_XACT;
9    } 
10 } 
11 void endTransaction(localRetries) { 
12   if (localRetries <= RETRY_LIMIT) {
13     if(lock != 0) //Suscripción relajada 
14       ABORT_XACT;
15     COMMIT_XACT; 
16   } else lockRelease(globalLock); 
17 } 

BEGIN_ESCAPE; //Espera escapada
while(lock != 0) ;
END_ESCAPE;

{

{

Fig. 4. Código de fallback con suscripción relajada y con
espera escapada.

taŕıa la transacción debido al aislamiento fuerte.

VII. Evaluación

A. Metodoloǵıa

Hemos usado el simulador Simics [11] junto con el
módulo GEMS [12] que implementa el simulador de
memoria de un multiprocesador. Hemos simulado el
BE-HTM de la sección III con las siguientes carac-
teŕısticas: 16 núcleos escalares, con caché L1 privada
de 32KB y 4 v́ıas. Caché L2 unificada y compartida
dividida en 16 bancos de 512KB y 8 v́ıas. Direc-
torio de vector de bits completo y red Garnet [18].
El número de hilos está limitado a 15 para que el
sistema no haga migraciones.
Los benchmarks son de la suite de la universidad

de Stanford STAMP [13]. La Tabla II muestra los
parámetros que se han usado para cada benchmark
y las principales caracteŕısticas transaccionales como
el número de transacciones, el porcentaje de tiempo
dentro de transacción y la media del tamaño de los
conjuntos de lectura y escritura de las transacciones,
en bloques de caché.

B. Resultados

En esta sección se analizan los resultados
obtenidos con nuestros mecanismos de irrevocabili-
dad, comparándolos con los resultados del fallback
homólogo al mecanismo de irrevocabilidad sin an-
ticipación. También se analizan los resultados del
fallback con suscripción relajada. La Fig. 5 muestra
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TABLA II

Benchmarks: Parámetros y caracteŕısticas transaccionales.

Benchmark Entrada # Xact
Tiempo

avg|RS| avg|WS|
en Xact

Bayes -v32 -r1024 -n2 -p20 -i2 -e2 -s1 654 94% 87.64 48.91
Genome -g512 -s32 -n32768 19496 85% 23.34 3.58
Intruder -a10 -l16 -n4096 -s1 54933 92% 9.87 3.06

Kmeans-high -m15 -n15 -t0.05 -i random-n2048-d16-c16 8235 46% 6.23 1.75
Kmeans-low -m40 -n40 -t0.05 -i random-n2048-d16-c16 10980 12% 6.23 1.75
Labyrinth -i random-x32-y32-z3-n96 222 100% 139.34 95.12
SSCA2 -s14 -i1.0 -u1.0 -l9 -p9 93721 13% 3.00 2.00

Vacation-high -n4 -q60 -u90 -r16384 -t4096 4095 95% 63.20 10.16
Vacation-low -n2 -q90 -u98 -r16384 -t4096 4095 93% 48.17 8.60

Yada -a20 -i633.2 5447 100% 62.45 38.21

los resultados de rendimiento sobre la aplicación se-
cuencial para los sistemas mencionados . Todos los
experimentos fueron realizados con el contador de
reintentos configurado a cinco repeticiones, que es
un valor frecuentemente usado en la bibliograf́ıa [4],
[2].

Los resultados muestran tres benchmarks que no
escalan: Bayes, Labyrinth y Yada. Estos bench-
marks dan un rendimiento como el de la aplicación
secuencial. Además, con un sólo hilo los resul-
tados son incluso peores que el secuencial. Esta
degradación se debe al número de reintentos antes
de la irrevocabilidad. Las transacciones que desbor-
dan la caché abortan cinco veces hasta que se entra
en irrevocabilidad lo que hace que se rinda peor que
el secuencial. El mecanismo de irrevocabilidad que
anticipa el último aborto rinde un poco mejor que
los demás debido a que hay un aborto menos.

El siguiente grupo de benchmarks escala ade-
cuadamente y muestra poca diferencia entre los dis-
tintos métodos estudiados. Este grupo se com-
pone de Kmeans-low, SSCA2 y Vacation-low. Estos
benchmarks tienen transacciones pequeñas en media,
Kmeans-low y SSCA2 pasan al rededor de un 13%
del tiempo dentro de transacción (véase la Tabla II)
y todos ellos muestran baja contención. La Tabla III
muestra el número de transacciones irrevocables des-
glosadas por causa y podemos ver que el porcentaje
de transacciones irrevocables está en torno al 5%
para 15 hilos. Además, Kmeans y SSCA2 no mues-
tran transacciones irrevocables debido a reemplazos
de caché por lo que el sistema con anticipación no
produce ningún beneficio. Por el contrario, Vaca-
tion śı muestra transacciones irrevocables debido a
reemplazos, debido a su conjunto de lectura más
grande, pero no son suficientes como para suponer
una mejora de rendimiento. Sin embargo, con re-
specto al fallback relajado nuestras propuestas mues-
tran una mejora notable para 15 hilos ya que al haber
baja contención los abortos del fallback relajado pe-
nalizan el rendimiento para ningún benchmark.

El último grupo de benchmarks muestra una
mejora en el rendimiento cuando se usa la irrevo-
cabilidad en lugar del fallback software: Genome,
Intruder, Kmeans-high y Vacation-high. Se puede
observar que la irrevocabilidad relajada con y sin
anticipación pueden dar un resultado muy parecido

TABLA III

Número de transacciones irrevocables por causa:

debido a un reemplazo de L1, L2, o conflicto.

Bench
# Transacciones Irrevocables

(L1/L2/Conflicto)
8 th’s 15 th’s

Bayes 211(62/0/149) 226(34/0/191)
Genome 1119(922/0/197) 1434(1165/0/268)
Intruder 6397(42/0/6355) 16619(89/0/16530)

Kmeans-high 1043(0/0/1043) 1986(0/0/1986)
Kmeans-low 291(0/0/291) 567(0/0/567)
Labyrinth 106(29/0/77) 117(22/0/96)
SSCA2 283(0/0/283) 527(0/0/527)

Vacation-high 336(268/0/68) 428(302/0/126)
Vacation-low 103(69/0/33) 247(181/3/63)

Yada 1863(581/0/1282) 1883(540/2/1342)

entre śı y mejor que el fallback con espera escapada,
homólogo de la irrevocabilidad sin anticipación, so-
bre todo para Intruder, Kmeans-high y Vacation-
high con un 14%, un 25% y un 13% de mejora re-
spectivamente. Esto ocurre cuando la causa prin-
cipal de entrar en irrevocabilidad son los conflictos,
y los reemplazos no tienen una posición dominante,
como se puede ver en la Tabla III. Vacation-high,
sin embargo, muestra un mayor número de transac-
ciones irrevocables debidas a reemplazos, y el mecan-
ismo de irrevocabilidad con anticipación realmente
muestra mejores resultados que el que no tiene an-
ticipación, pero no parece algo significativo. La
Sección VII-C explica el efecto que la contención
de cerrojos tiene en el fallback homólogo a nuestro
mecanismo de irrevocabilidad, que hace que el fall-
back pierda rendimiento. Por último, Genome mues-
tra una mejora de rendimiento notable de un 28%
con respecto al fallback con espera escapada y al
mecanismo de irrevocabilidad sin anticipación. En
este caso, las transacciones irrevocables de Genome
son principalmente debidas a fallos de capacidad, ya
que tiene un numeroso grupo de transacciones con un
conjunto de lectura grande. En cualquier caso, nue-
stros mecanismos de irrevocabilidad no penalizan el
rendimiento.

C. Efecto de la Contención de Cerrojos

Hemos visto como el mecanismo de irrevocabilidad
relajada sin anticipación puede dar mejores resulta-
dos que su homólogo software, incluso cuando se im-
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Fig. 5. Rendimiento sobre la aplicación secuencial de los mecanismos de irrevocabilidad relajada con y sin anticipación, junto
con los fallbacks con suscripción relajada con y sin espera escapada.

plementan esencialmente de la misma manera. Sin
embargo, el fallback utiliza cerrojos que introducen
un efecto de contención del que carece nuestro sis-
tema de irrevocabilidad, que utiliza el protocolo de
comunicación basado en token.

Con el uso de cerrojos se puede dar la situación de
que un grupo de transacciones esté esperando para fi-
nalizar sus transacciones debido a la transacción que
está en el fallback. Están postergando su finalización
con la espera escapada. Por otro lado podemos tener
un grupo de transacciones que está esperando a que
termine la transacción que está en el fallback, para
entrar uno de ellos. Cuando la transacción que está
en el fallback libera el cerrojo, se invalidan todas las
copias privadas del mismo que residen en las cachés
L1, y los dos grupos de transacciones esperando por
distinto motivo piden acceso al cerrojo. Si la que
obtiene el acceso primero es una de las que queŕıa
entrar al fallback, esta pondrá el cerrojo a uno y to-
das las demás transacciones encontrarán el cerrojo
adquirido nuevamente. Por lo tanto, aquellas que es-
taban postergando su finalización, seguirán en la es-

pera escapada, con el riesgo de poder ser abortadas.

Este efecto de contención debido al cerrojo no
se da en nuestro protocolo de comunicación de ir-
revocabilidad ya que las transacciones que estaban
postergando la finalización finalizan inmediatamente
al recibir el mensaje de fin de irrevocabilidad. El
efecto de contención es más probable a medida que
se incrementa el número de hilos y en consecuencia
la contención transaccional.

VIII. Conclusiones

Recientemente podemos encontrar en el mercado
multiprocesadores con extensiones transaccionales
best-effort que necesitan de un fallback software para
garantizar el progreso de las aplicaciones y superar
las limitaciones hardware. En este art́ıculo pro-
ponemos un nuevo tipo de irrevocabilidad que garan-
tiza el progreso de las aplicaciones transaccionales y
esconde las limitaciones del hardware al usuario a la
vez que maximiza el paralelismo.

Se propone la irrevocabilidad relajada basada en el
concepto de suscripción relajada de cerrojos en fall-
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backs software. El mecanismo favorece la concurren-
cia postergando la finalización de las transacciones
hasta la finalización de la transacción irrevocable
y no necesita modificar el protocolo de coherencia.
Proponemos un fallback homólogo basado en cerrojo
con espera escapada que obtiene un rendimiento peor
en algunos casos debido al efecto de la contención
de cerrojos. Nuestro mecanismo de irrevocabilidad
evita ese efecto con un protocolo de comunicación de
irrevocabilidad basado en token.

También se propone un mecanismo de irrevoca-
bilidad con anticipación de reemplazo que requiere
ligeras modificaciones al protocolo de coherencia y
que no puede ser implementado en software. Esta
solución mejora el rendimiento de aquellas aplica-
ciones cuyas transacciones irrevocables sean cau-
sadas principalmente por reemplazos de caché.

La evaluación de las propuestas se lleva a cabo
con el sistema simulado Simics/GEMS y con la suite
de benchmarks STAMP, y obtenemos mejoras de
rendimiento de hasta el 28% sobre las soluciones
basadas en fallback.
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Reduciendo el consumo dinámico de energı́a
con Tag Filter Cache
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Resumen—
El consumo de energı́a en los actuales multiprocesadores en chip

(CMPs) de altas prestaciones se ha convertido en una de las mayores
preocupaciones a la hora de realizar nuevos diseños. La tendencia
actual del aumento del número de cores no hace sino agravar este
problema. Las caches on-chip consumen una fracción significativa
del consumo total del chip. La mayorı́a de las técnicas propuestas
para reducir el consumo de energı́a de estas estructuras de memo-
ria suelen conllevar una pérdida de prestaciones, lo cual puede ser
inaceptable para CMPs de altas prestaciones. Estas caches en sis-
temas multinúcleo se implementan con un alto grado de asociativi-
dad para poder incrementar sus prestaciones. Incluso las caches de
primer nivel se están implementando actualmente con ocho vı́as. El
acceso concurrente a todas las vı́as en el conjunto de la cache es bas-
tante costoso en términos de energı́a. En este paper proponemos un
diseño de cache energéticamente eficiente, la arquitectura Tag Fil-
ter Cache (TF-Cache), que filtra algunas de las vı́as de un conjunto
durante los accesos a la cache, permitiendo el acceso únicamente de
un subconjunto de ellos sin afectar a las prestaciones. Nuestra ca-
che almacena para cada vı́a los bits de etiqueta de menor peso en
un bit array auxiliar y estos bits se utilizan para filtrar las vı́as cu-
yos bits no coincidan con los de la etiqueta del bloque buscado. Los
resultados experimentales muestran que, de media, la arquitectura
TF-Cache reduce el consumo de energı́a dinámico hasta un 74.9%
y 85.9% cuando se aplica a una cache L1 y L2, respectivamente,
para las aplicaciones evaluadas.

Palabras clave— Multiprocesadores en chip; Memorias cache;
Consumo de energı́a; Aplicaciones multihilo

I. INTRODUCCIÓN

CONFORME se avanza en la escala de integración y
se aumentan los recursos de silicio, el número de

núcleos en las nuevas generaciones de multiprocesadores
en chip (CMPs) se va incrementando progresivamente.
Estos CMPs aceleran el acceso a memoria introduciendo
uno o más niveles de cache, siendo éstas responsables de
un porcentaje significativo del área ocupada [1] y de una
parte importante del consumo de energı́a total. Gran par-
te de este consumo es debido a consumo dinámico (los
cambios de nivel de los transistores durante los accesos).
Los diseñadores de cache deben ofrecer nuevos diseños
en los que se llegue a un compromiso entre prestaciones,
coste, tamaño y disipación de energı́a.

El primer nivel de la jerarquı́a de memoria es el que do-
mina sobre el consumo dinámico ya que es accedida con
mayor frecuencia que el último nivel de cache (LLC), por
ejemplo, caches L3, a las cuales se accede bastante me-
nos. Además, este elevado consumo también es debido al
hecho de que se accede a etiquetas y datos en paralelo,
ya que los primeros niveles de cache tienen un alto grado
de influencia sobre las prestaciones del procesador. Es-
to resulta incluso aún más importante en CMPs que en
procesadores monolı́ticos ya que las caches pueden ser
accedidas tanto desde el lado del procesador como desde

1DISCA, Universitat Politècnica de València, e-mails:
joavalmo@fiv.upv.es, jsahuqui@disca.upv.es,
megomez@disca.upv.es

2DITEC, Universidad de Murcia, e-mail: aros@ditec.um.es

la red de interconexión (para peticiones de coherencia),
aumentando ası́ el número de accesos a la cache.

Debido al interés de mantener unas prestaciones ele-
vadas, estas caches se implementan con un alto grado de
asociatividad. En los microprocesadores de altas presta-
ciones, todas las vı́as del conjunto se acceden concurren-
temente durante un acceso a la cache. Por tanto, el gra-
do de asociatividad define el número de etiquetas que se
tienen que mirar en paralelo durante cada acceso. Las ca-
ches incluyen un comparador por vı́as y necesitan realizar
tantas comparaciones de etiquetas como número de vı́as.
Como consecuencia directa, la energı́a dinámica disipada
por acceso se ve incrementada con la asociatividad de la
cache.

Generalmente, el diseño de caches de bajo consumo
dinámico se centran en minimizar la actividad interna de
los transistores durante un acceso a la cache. Esta activi-
dad procede de la lectura y comparación de etiquetas en
los tag arrays y de la lectura o escritura de datos en los
data array. Idealmente, en un acierto en cache, la cache
tan solo necesitarı́a leer y comparar una única etiqueta y
acceder a una entrada de datos. Además, en caso de fallo,
idealmente una cache no tendrı́a por que necesitar acce-
der ni al tag array ni al data array. De hecho, para detectar
un fallo, la cache no tiene la necesidad de acceder a un
campo de etiqueta completo, ya que la diferencia de un
único bit es suficiente para detectarlo.

Muchas propuestas para la reducción de energı́a en las
caches se han centrado en procesadores monolı́ticos (ta-
les como Cache Decay [2], Drowsy Caches [3] y Way
Guard [4]). Algunas de ellas, por ejemplo [5], fueron di-
señadas originalmente para reducir el tiempo de acceso a
la cache, pero investigaciones posteriores han demostra-
do que estos esquemas también ofrecen importantes aho-
rros de consumo. No obstante, ya que estos esquemas no
se aplican directamente a CMPs o pueden ser mejorados,
la investigación actual se centra en el ahorro de energı́a
en CMPs ejecutando cargas paralelas.

En este trabajo proponemos la Tag Filter Cache (TF-
Cache), una arquitectura cache que reduce el número de
etiquetas y bloques de datos que se comprueban cuan-
do se accede a la jerarquı́a de memoria. La TF-Cache se
puede aplicar a cualquier nivel de la jerarquı́a de memoria
con el objetivo de reducir el consumo de energı́a dinámi-
co de estas estructuras. Se basa en la utilización de los
bits de menor peso (LSB) de la etiqueta para discernir que
vı́as de una cache asociativa por conjuntos puede conte-
ner el bloque buscado. Únicamente se accede a aquellas
vı́as que puedan estar conteniendo el bloque referenciado,
consiguiendo ası́ ahorrar el consumo de energı́a necesario
para acceder al resto de vı́as.

La TF-Cache se puede implementar con una comple-
jidad de hardware mı́nima. Además, se puede acceder en
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paralelo a los tag y data arrays ası́ que no se origina nin-
guna degradación de prestaciones, lo cual es una de las
mayores preocupaciones en las cache L1. A diferencia de
otras propuestas como [6] no es necesario realizar ningún
alineamiento de vı́as.

Los resultados experimentales muestran que la arqui-
tectura TF-Cache puede reducir el consumo de energı́a
dinámico hasta un 74.9% y 85.9% para las caches L1
y L2, respectivamente, obteniendo ası́ mejores resultados
que otros trabajos recientes.

El resto de este trabajo se organiza de la siguiente for-
ma:

La sección II describe las razones principales que mo-
tivan esta investigación. La sección III describe el tra-
bajo relacionado. La sección IV presenta la propuesta.
La sección V describe el entorno experimental. La sec-
ción VI presenta los resultados obtenidos. Finalmente, la
sección VII presentará unas conclusioens finales.

II. MOTIVACIÓN

Las memorias cache, especialmente las caches de pri-
mer y segundo nivel, se acceden frecuentemente, dado
que las instrucciones de memoria representan un porcen-
taje significativo de la instrucciones ejecutadas. Una frac-
ción significativa del consumo total de energı́a es consu-
mida normalmente por las caches on-chip, tal y como su-
cede en el procesador Niagara2 [7], donde el 44% del
consumo del chip lo consume la cache L2. La reducción
del consumo de energı́a dinámico en las caches de los
CMPs es un problema actual que está siendo investiga-
do [8] [6]. Para dar solución a este problema, este trabajo
propone una arquitectura que pretende aprovechar la dis-
tribución homogénea de los bits menos significativos de
la etiqueta en las vı́as de un conjunto en una cache aso-
ciativa por conjuntos.

Lanzamos varios experimentos para verificar esta
hipótesis en las cargas evaluadas. La figura 1 muestra la
distribución media de los bloques en una cache L1 de 8
vı́as y una cache L2 de 16 vı́as para un sistema CMP con
16 núcleos1.

Como se puede ver en las figuras 1(a) y 1(b), de me-
dia hay 1 y 2 vı́as en estado invalido, bajo un protocolo
de coherencia MOESI, para la L1 y L2, respectivamente.
Mientras tanto, el resto de vı́as mantienen una distribu-
ción bastante homogénea considerando los bits de menor
peso de los bloques almacenados. No hay ninguna necesi-
dad de acceder a todas las vı́as de un conjunto si existe un
mecanismo que permite filtrar el acceso a un subconjunto
de vı́as que pueda estar conteniéndolo. Una distribución
homogénea como la mencionada anteriormente (los bits
de menor peso) es, por tanto, un método muy interesante
para un mecanismo de filtrado.

El objetivo de este trabajo es ahorrar energı́a dinámica
reduciendo el número de consultas que se hacen durante
cada acceso a la cache. Concretamente, la propuesta aho-
rra energı́a accediendo únicamente a aquellas vı́as cuyos
bits de menor peso coincidan con los bits de menor peso
del bloque solicitado.

1El entorno experimental, los parámetros del sistema y la jerarquı́a de
memoria se describen en la sección V.

III. TRABAJO RELACIONADO

Este trabajo presenta un diseño de cache energética-
mente eficiente que utiliza los bits de menor peso de las
etiquetas de los bloques referenciados por las aplicacio-
nes para filtrar vı́as y reducir el consumo. Por tanto, esta
sección comentará algunos trabajos relacionados sobre el
diseño de caches que pretenden reducir el consumo de
energı́a.

El consumo de las caches proviene tanto del leakage
(o consumo estático) como del dinámico. Con respecto
al ahorro del leakage, Powell et al. [9] proponen Gated-
Vdd, una técnica que pretende reducir el consumo estáti-
co de las caches de instrucciones reconfigurándolas y des-
conectando lı́neas no utilizadas. Kaxiras et al. [2] propo-
nen Cache Decay, una propuesta que reduce el leakage de
las caches del procesador apagando aquellas lı́neas que
se predicen como muertas, es decir, aquellas que no van
a volver a ser referenciadas por el procesador antes de su
expulsión. Alternativamente, Flautner et al. [3] explotan
el hecho de que durante un periodo de tiempo concreto
solo se accede a un subconjunto de las lı́neas de la ca-
che para proponer las Drowsy Caches. A diferencia de
las propuestas anteriores, el voltaje es reducido pero no
eliminado para aquellas lı́neas que no están siendo acce-
didas. Consecuentemente, no se preserva el contenido de
la lı́nea de la cache.

Mientras que las técnicas que intentan reducir el lea-
kage se centran en reducir (o cortar) el voltaje, las técni-
cas de ahorro de energı́a dinámica intentan minimizar el
número de datos leı́dos y escritos en cada acceso a la ca-
che. Por ejemplo, Albonesi [10] propone Selective Cache
Ways, un diseño de cache que activa tan solo un subcon-
junto de las vı́as de la cache cuando la actividad de la
cache no es muy elevada. La predicción de vı́as ya fue
previamente propuesta por Calder et al. [5] para reducir
el tiempo de acceso a caches asociativas por conjunto.
Esta propuesta funciona bien en caches L1 con un grado
de asociatividad relativamente pequeño ya que presenta
unos patrones de acceso muy predecibles. No obstante,
como mostramos en la evaluación, este mecanismo pre-
senta unos resultados pobres para niveles inferiores de
cache ya que la localidad queda ocultada por los niveles
anteriores.

Ghost et al. [4] proponen Way Guard, un mecanismo
para grandes caches asociativas por conjunto que utilizan
bloom filters para reducir el consumo de energı́a dinámi-
co al evitarse el acceso a aquellas vı́as que no conten-
gan los datos solicitados a partir de la información del
bloom filter. Este esquema requiere añadir un decodifi-
cador grande y dos campos por vı́a: un bloom filter seg-
mentado, propuesto previamente por los mismos autores
para filtrar el acceso de toda la cache [11], y otro bloom
filter para filtrar el acceso a las vı́as. Esto puede supo-
ner un sobrecoste excesivo y un incremento notable de la
complejidad. Se realiza una comparación cuantitativa con
Way Guard en la sección de evaluación.

Valls et al. [12] proponen PS-Cache, un mecanismo
que filtran las vı́as que se miran en cada acceso a la ca-
che al clasificar cada bloque como privado o compartido,
según la información de la tabla de páginas. En cada ac-
ceso a la cache, solo se accede a las vı́as que contienen
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(a) Número medio de vı́as de cada tipo en un conjunto en la cache L1
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(b) Número medio de vı́as de cada tipo en un conjunto en la cache L2

Fig. 1. Número medio de vı́as de cada tipo en un conjunto en la jerarquı́a de cache.

bloques cuyo tipo coinciden con el de la clasificación.
También se ha realizado una comparación con esta pro-
puesta.

Finalmente, otras técnicas propuestas recientemente se
centran en reducir los dos tipos de consumo, por ejemplo,
reduciendo el área de las etiquetas, como en TLB Index-
Based Tagging [8], utilizando caches de mapeado direc-
to junto mecanismos para eliminar fallos por conflicto,
como en ASCIB [13], o realizando particionamiento en
tiempo de ejecución, como en Cooperative Caching [6] o
ReCaC [14].

IV. TAG FILTER CACHE

El objetivo principal de Tag Filter Cache es reducir el
número de etiquetas que se comparan en cada acceso a
la cache y también del número de vı́as que se acceden
en paralelo en el data array, de forma que se pueda redu-
cir el consumo de energı́a dinámico en estas estructuras.
En un acceso a cache tı́pico, para comprobar si el bloque
se encuentra en la cache, es necesario comparar todas las
etiquetas en todas las vı́as del conjunto y, como mucho,
una de esas comparaciones tendrá éxito, mientras que el
resto fallarán. En las caches de primer nivel, todas las vı́as
del conjunto en el data array se acceden simultáneamente,
antes de saber si el bloque se encuentra finalmente en el
conjunto. Este trabajo propone filtrar el acceso de aque-
llas vı́as (tanto en etiquetas como en datos) en las que se
espera que la comparación de etiquetas vaya a fallar.

La figura 2 muestra un diagrama de bloques de la pro-
puesta para una cache L1. El filtro consiste en comparar
únicamente un subconjunto de X bits de los bits de las
etiquetas. Con este propósito, el tag array se desacopla en
dos estructuras: una de Xs bits y otras de N −X bits. La
TF-Cache utiliza los bits de menor peso de la etiqueta,
que se encuentran almacenados en la estructura delgada
de Xs bits, para reducir el número de vı́as accedidas.

El mecanismo realiza la comparación de etiquetas en
dos fases. En la primera fase, tan solo se comparan los
Xa bits de menor peso de la etiqueta del bloque solicitado
con los bits de menor peso de todas las vı́as del conjunto.
El reducido número de bits que se usan en el mecanismo
permiten que esta primera comparación sea rápida e in-
troduzca una penalización de tiempo despreciable. En la
segunda fase, el resto de bits de etiqueta se comparan con
los bits correspondientes de la dirección virtual del blo-
que que se está buscando. Esta segunda comparación, que
requiere de un número mayor de bits, solo se realiza en
aquellas vı́as que hayan tenido acierto durante la primera
comparación.

De igual forma, la TF-Cache solo accede a aquellas
vı́as en el data array cuya primera comparación hayan te-
nido éxito. Hay que tener en cuenta, que en una cache
convencional, todos los bits de etiqueta y todos los da-
tos se leen en paralelo para todas las vı́as del conjunto.
Gracias al filtrado, y como se demuestra en la sección de
evaluación, el mecanismo consigue importantes ahorros
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Fig. 2. La arquitectura TF-Cache para caches L1.

de energı́a.
Para que este mecanismo funcione en caches VIPT

(virtually indexed physically-tagged) como las de los pro-
cesadores Intel, esta primera comparación se tiene que
realizar antes de que la salida de la TLB se conozca. Para
ello, asumimos que el sistema operativo es el responsable
de asegurar que los X bits de menor peso de la direc-
ción virtual coincidan con aquellos de la dirección fı́sica.
Esto es una suposición razonable ya que se espera una
distribución de direcciones de página uniforme y las ca-
pacidades de memoria principal son de cuatro órdenes de
magnitud superiores que las del tamaño de páginas (por
ejemplo 32GB de memoria principal [15] y un tamaño de
página de 4KB), lo que permite que el OS tenga cierta
flexibilidad de ubicación. Bajo este supuesto, la primera
comparación puede realizarse en cuanto esté el resultado
de la decodificación del conjunto, mientras la traducción
de la dirección en la TLB está aún siendo procesada. En
cuanto la TLB termina la traducción, los N − X bits de
las vı́as que no hayan sido filtradas en la primera compa-
ración se comparan con los N −X que devuelve la TLB.

En cuanto a complejidad, la propuesta requiere un
hardware mı́nimo para adaptarse a las caches actuales.
Como se menciona arriba, el tag array se desacopla en dos
estructuras independientes. Se necesita una lógica senci-
lla para dirigir la señal del wordline (WL) tanto a la es-
tructura de etiquetas de N − X bits como al data array.
Como se puede apreciar en la figura 2, el wordline activa
únicamente aquellas vı́as que hayan tenido éxito duran-
te la primera comparación. Hay que tener en cuenta que
las puertas AND no cortan el suministro de potencia pues
esto no preservarı́a el contenido de los datos.

Este diseño permite reducir el consumo de energı́a
dinámico de forma significativa, ya que, como los resul-
tados experimentales revelan, tan solo una pequeña frac-
ción de las vı́as se acceden en la mayorı́a de los accesos.

V. ENTORNO DE SIMULACIÓN

Evaluamos nuestra propuesta con un simulador de sis-
tema completo utilizando Virtutech Simics [16] y el tool-
set Wisconsin GEMS [17], que permite una simulación
detallada de sistemas multiprocesador. Para modelar la
red de interconexión se utiliza GARNET [18], un simu-
lador detallado de redes incluido en el toolset de GEMS.

TABLA I
PARÁMETROS DEL SISTEMA

Parámetros de Memoria
Cache hierarchy Non-inclusive
Cache block size 64 bytes
Split L1 I & D caches 64KB, 8-way
L1 cache access time 2 cycles
Shared single L2 cache 512KB/tile, 16-way
L2 cache access time 6 cycles (2 if only tag accessed)
Directory cache 256 sets, 4 ways (same as L1)
Directory cache hit time 2 cycles
Memory access time 160 cycles

Paramétros de Red
Topology 2-dimensional mesh (4x4)
Routing technique Deterministic X-Y
Flit size 16 bytes
Data and control message size 5 flits and 1 flit
Routing, switch, and link time 2, 2, and 2 cycles

La tabla I muestra los valores de los parámetros del
sistema principal correspondientes a nuestro sistema ba-
se, que es una arquitectura CMP de 16 tiles. Utilizamos
la herraminenta CACTI 6.5 [19] para estimar los tiempos
de acceso, los requisitos de área y el consumo de energı́a
de las diferentes estructuras cache para una tecnologı́a de
32nm y transistores de altas prestaciones.

Nuestra evaluación analiza una jerarquı́a cache con L1
privadas para cada núcleo y una L2 NUCA distribuida
entre todos los tiles. Se utiliza un protocolo de coherencia
basado en directorio para mantener la coherencia de los
datos almacenados en las caches privadas.

Se evalua la propuesta con una amplia gama de apli-
caciones cientı́ficas. Barnes (16K particles), Cholesky
(tk15), FFT (64K complex doubles), FMM (16K parti-
cles), LU (512×512 matrix), Ocean (514×514 ocean),
Radiosity (room, -ae 5000.0 -en 0.050 -bf 0.10), Radix
(512K keys, 1024 radix), Raytrace (teapot –optimizada–
), Volrend (head), y Water-Nsq (512 molecules) pertene-
cen al benchmark suite SPLASH-2 [20]. Tomcatv (256
points) y Unstructured (Mesh.2K) son dos benchmarks
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cientı́ficos. Blackscholes (simmedium) y Swaptions (sim-
medium) pertenecen al suite PARSEC [21]. Los resulta-
dos experimentales se corresponden con la fase paralela
de los benchmarks evaluados.

VI. EVALUACIÓN EXPERIMENTAL

En esta sección se explican los esquemas empleados
para la evaluación comparativa y se analizan los resulta-
dos experimentales obtenidos.

A. Esquemas Comparados

Comparamos el esquema propuesto con otras propues-
tas que también reducen el consumo dinámico de energı́a
accediendo a un subconjunto de las vı́as en lugar de a to-
das ellas. Estos esquemas son Way Prediction y dos pro-
puestas más recientes: Way Guard y PS-Cache.

Las técnicas de predicción de vı́as [5,10] predicen que
vı́a tiene que se accedida por adelantado, habitualmente
la vı́a que contiene el bloque más recientemente usado
(MRU), y solo accede a esa vı́a en primer lugar. El pro-
blema surge cuando la predicción falla, en cuyo caso, el
resto de las vı́as deben buscarse en una segunda fase para
intentar dar con el bloque referenciado. Esto significa que
tras cada fallo de predicción se está malgastando energı́a
y se está incrementando la latencia, ya que se precisan
ciclos adicionales para resolver la petición de memoria.

Way Guard [4] ha demostrado que tiene un funcio-
namiento eficiente en caches altamente asociativas. Este
mecanismo implementa un counting bloom filter asocia-
do a cada vı́a. Funciona de la siguiente forma: primero, se
aplica una función hash a un subconjunto de los bits de la
dirección del bloque. La salida de la función hash es un
indı́ce de m bits que se decodifica para acceder al vector
de bloom filters de 2m − 1 entradas. Si el bit está activo a
1 entonces se accede a la vı́a de la cache asociada (tanto
etiquetas como datos). En caso contrario, no se mira en
esa vı́a. Cada entrada en el bloom filter tiene asociado un
contador ascendente-descendente (de 3 bits en el traba-
jo original), que se decrementa cada vez que se expulsa
una lı́nea de la cache cuya dirección se mapea a esa po-
sición y se incrementa cuando un bloque se almacena en
la cache. En el trabajo original, se muestran los resulta-
dos para un valor de m igual a cuatro veces el número de
bloques en una cache. Esta propuesta requiere de un de-
codificador con 4 veces más salidas que las que ya vienen
implementadas en la cache para indexar el conjunto.

La PS-Cache [12] marca los bloques en tiempo de eje-
cución como compartido o privado siguiendo un sencillo
mecanismo de clasificación basado en la información de
la tabla de páginas. Durante un acceso a la PS-Cache, tan
solo se miran aquellas vı́as cuyo tipo coincide con el del
bloque requerido.

B. Resultados Experimentales

Los beneficios de esta propuesta dependen del número
medio de vı́as que se acceden en cada acceso a la cache.
Este número varı́a bastante en función del nivel de cache
al que se accede (L1 o L2) y del comportamiento de las
aplicaciones.

La figura 3(a) muestra el número medio de vı́as acce-
didas en una cache L1 de 8 vı́as para las distintas técnicas

estudiadas. Como se puede observar, a mayor número de
bits (de 1 a 4) que se utilice en el bit-array para filtrar
las vı́as, menor el número de vı́as accedidas. De media,
para una cache de 8 vı́as, se accede a 3.53 vı́as con un
solo bit de etiqueta, 1.82 con dos bits, 1.06 con tres bits y
0.98 con cuatro. Esto significa que los accesos siguen una
distribución de acceso uniforme considerando los bits de
menor peso. Como era de esperar, el uso de tres bits es
suficiente para limitar el número de vı́as accedidas nece-
sarias a una sola, dado que nuestro primer nivel de cache
tiene 8 bı́as. Por tanto, esto permite que el consumo de
una cache asociativa por conjuntos sea similar a la de una
cache de mapeado directo. No hay diferencias significa-
tivas en los resultados obtenidos para las distintas aplica-
ciones para un mismo número de bits de etiqueta para el
filtrado. Puede darse el caso de tener un número medio
de vı́as accedidas inferior a 1, ya que es posible que nin-
guno de los bits de menor peso de la etiqueta tengan una
coincidencia en el bit-array. En este caso, no se accede a
ninguna vı́a y el fallo de cache se dispara un poco antes
de lo habitual.

Comparando con la PS-Cache, la propuesta ya consi-
gue obtener mejores resultados con un único bit de eti-
queta. La PS-Cache accede de media a 4.6 vı́as, aunque
los resultados varı́an considerablemente entre las distin-
tas aplicaciones. En algunos casos como Ocean apenas se
consigue una reducción de vı́as accedidas, mientras que
en otras (como Tomcatv) puede llegar a reducirlos apro-
ximadamente en un 50%. El patrón de acceso a bloques
privados y compartidos es muy distinto de una aplica-
ción a otro, de ahı́ estos resultados. Way Guard y Way-
Prediction acceden de media a 2.41 y 1.43 vı́as, respec-
tivamente, lo cual se mantiene bastante constante en to-
das las aplicaciones. Obtienen mejores resultados que la
propuesta con un único bit. Dos bits son suficientes pa-
ra superar a Way Guard y se requiere de un tercero para
mejorar a Way-Prediction. Utilizar la predicción de la vı́a
más recientemente usada obtiene buenos resultados debi-
do a su alta tasa de aciertos.

La figura 3(b) muestra el número medio de vı́as bus-
cadas en una cache L2 de 16 vı́as. El número medio de
vı́as accedidas en este nivel de la jerarquı́a de memoria es
de 7.68, 4.04, 2.43 y 1.74 para un valor de Xs de 1, 2,
3 y 4 bits respectivamente. Como sucedı́a en las caches
de primer nivel, descritas anteriormente, la reducción se
distribuye de forma similar para todas las aplicaciones.
La tendencia muestra que aún hay margen de mejora, pe-
ro hay un lı́mite en cuan grande puede ser la pequeña
estructura de filtrado. En compración, la PS-Cache, Way-
Prediction y Way Guard acceden a 9.85, 12.7 y 4.34, res-
pectivamente. Way-Prediction, que funcionaba realmente
bien en caches L1, funciona de forma más pobre en ni-
veles inferiores de la jerarquı́a cache, ya que la L1 filtra
la mayorı́a de los accesos del procesador, por tanto, la lo-
calidad de la aplicación empieza a quedar ofuscada con-
forme se va descendiendo en la jerarquı́a. Cuando la pre-
dicción acierta, solo se accede a una vı́a y cuando falla se
tienen que acceder al resto. La figura muestra una tasa de
acierto de LLC bastante baja. Es interesante mencionar,
que un fallo de la predicción también supone ciclos adi-
cionales para poder obtener la información de los datos.
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Fig. 3. Número medio de vı́as accedidas en la jerarquı́a de memoria.

Way-Prediction es por tanto perjudicial cuando se apli-
ca a este nivel. Tanto Way-Prediction como la PS-Cache
obtienen peores resultados que la propuesta incluso con
un único bit, mientras que Way Guard obtiene resultados
similares a TF-Cache cuando se utiliza un Xs de 2 bits.

La figura 4(a) muestra el consumo de energı́a dinámi-
co de la cache de primer nivel evaluada en este trabajo.
Los resultados se han normalizado con respecto a los de
una cache asociativa por conjuntos en la que se accede a
todas las vı́as. La TF-Cache es capaz de reducir el con-
sumo de energı́a dinámico en un 48.1%, 65.8%, 73.2%,
y 74.9% para un filtrado de 1, 2, 3 y 4 bits, respectiva-
mente. Se pueden apreciar como los beneficios de los bits
adicionales van menguando conforme vamos aumentan-
do su número. Podemos asumir que los resultados con un
filtro de 5 bits no serı́an muy diferentes a los de uno de 4.
Como era de esperar por los resultados anteriores, Way-
Prediction consigue los mejores resultados, ya que es ca-
paz de reducir el consumo hasta en un 82.1%. Mientras-
tanto, la PS-Cache obtiene los peores resultados, ya que
es el esquema que accede a un mayor número de vı́as.

De forma análoga, la figura 4(b) muestra los mismos
resultados pero para la cache L2. La TF-Cache es ca-
paz de reducir el consumo en 51.8%, 72.2%, 81.1% y
85.9% para un filtrado de etiquetas de 1, 2, 3 y 4 bits,
respectivamente. De nuevo se puede apreciar como la di-
ferencia entre el ahorro en consumo va menguando con-
forme aumentamos el tamaño del filtro. Way Guard ob-
tiene unas reducciones similares a una TF-Cache de 2

bits, mientras que PS-Cache y Way-Prediction no mues-
tran esas mejoras al compararlas con la arquitectura pro-
puesta, reduciendo el consumo en tan solo un 38.4% y
20.4%, respectivamente.

En resumen, la Tag Filter Cache obtiene unas ganan-
cias de energı́a significativas, a mayor número de bits de
etiqueta mejores, que consiguen superar a otras propues-
tas recientes como Way Guard, Way-Prediction y PS-
Cache. Además, esta idea se puede aplicar a cualquier
nivel de la jerarquı́a de memoria sin incurrir en una de-
gradación de las prestaciones, como le sucede a Way-
Prediction en niveles inferiores de cache.

VII. CONCLUSIONES

Una de las mayores preocupaciones en el diseño de los
multiprocesadores en chip de altas prestaciones es el con-
sumo de energı́a, el cual va en aumento conforme se in-
crementa el número de núcleos. Las caches on-chip con-
sumen una parte importante del consumo total, y en con-
secuencia, son un foco importante de investigación. Mu-
chas de las técnicas propuestas consiguen reducir el con-
sumo en estas estructuras de memoria, pero a costa de
una pérdida de prestaciones.

En este trabajo se propone TF-Cache, un diseño de
cache energéticamente eficiente que solo accede a un
subconjunto de las vı́as del conjunto sin ningún tipo de
degradación de prestaciones. La propuesta divide el tag
array en dos estructuras diferentes. Una de ellas con uno
pocos de los bits de menor peso y otra con el resto de los
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Fig. 4. Energı́a dinámica consumida en la jerarquı́a de cache.

bits de la etiqueta. Para realizar el filtrado de las vı́as del
conjunto, se realizan dos comparaciones. En la primera
comparación, los bits de mentor peso de la etiqueta del
bloque buscado se comparan con los bits de menor peso
de la estructura reducida del tag array. Esta comparación
se puede hacer de manera rápida y sin necesidad de es-
perar a la salida de la TLB. Una vez se tiene el resultado
de la comparación, se realiza una segunda comparando el
resto de bits de etiqueta, aunque únicamente en aquellas
vı́as en las que haya habido un acierto en la comparación
previa. En el caso de que accedamos al data array en pa-
ralelo con el tag array, tan solo se buscarı́a en esas vı́as
que han tenido un acierto en la primera comparación. De
esta forma filtramos los accesos de la cache y se obtie-
nen unas reducciones importantes del consumo dinámico
de energı́a. Esta elección de filtrado es apropiado, ya que
como los resultados muestran, hay una distribución ho-
mogénea a lo largo de las distintas vı́as de los bits de me-
nor peso. Este diseño de cache puede implementarse en
cualquier nivel de la jerarquı́a de cache, aunque aquellos
que se acceden con mayor frecuencia obtendrán los me-
jores ahorros de energı́a. Además, a mayor asociatividad
implementada en la cache, mayores son los beneficios po-
tencial que puede aportar la TF-Cache.

Los resultados han mostrado que la TF-Cache puede
reducir hasta un 87.75% y 89.13% el número medio de
vı́as que se buscan cuando se aplica a una cache L1 y
una L2, respectivamente. Esto se traduce en ahorros de
energı́a. Concretamente, la arquitectura TF-Cache reduce

el consumo dinámico en un 74.9% y 85.9% cuando se
aplica a la cache L1 y L2, respectivamente. Comparada
con otros esquemas del estado del arte, la TF-Cache ob-
tiene mejores resultados que las arquitecturas estudiadas,
con la única excepción de Way-Prediction en caches de
primer nivel por un pequeño margen. Por desgracia, Way-
Prediction ha demostrado ser completamente inefectivo
cuando se aplica a otros niveles de la jerarquı́a de ca-
che, mientras que la propuesta funciona adecuadamente
en cualquier nivel.
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cia Gómez, “PS-cache: An energy-efficient cache design for chip
multiprocessors,” in 22nd Int’l Conf. on Parallel Architectures
and Compilation Techniques (PACT), Sept. 2013, pp. 407–408.

[13] Alberto Ros, Polychronis Xekalakis, Marcelo Cintra, Manuel E.
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WepSIM: simulador integrado de
microprogramación y programación en

ensamblador
Javier Prieto Cepeda,1 Félix Garćıa-Carballeira, 2

Alejandro Calderón Mateos3 y Saúl Alonso Monsalve4

Resumen— En este art́ıculo se presenta WepSIM,
un simulador portable de microprogramación y pro-
gramación en ensamblador, que intenta mejorar la
enseñanza y comprensión de la asignatura Estructura
de Computadores. Este simulador incorpora en una
misma herramienta la microprogramación y la progra-
mación en ensamblador. Permite la definición del for-
mato completo de un juego de instrucciones máquina,
la definición del microcódigo asociado al mismo, la
creación de programas en ensamblador que usan dicho
juego de instrucciones y la simulación y ejecución paso
a paso de programas en ensamblador. La ejecución de
programas se puede realizar instrucción a instrucción
o microinstrucción a microinstrucción. WepSIM per-
mite a los estudiantes entender el funcionamiento de
un procesador elemental de una forma fácil e intuitiva
a través de su interfaz. Los estudiantes podrán ver la
evolución y generación del código, de una forma incre-
mental desde el diseño del microcódigo y generación
de la memoria de control, hasta la generación del bina-
rio de un programa en ensamblador y la visualización
de su ejecución ciclo a ciclo.

Palabras clave— Estructura de Computadores, mi-
croprogramación, programación en ensamblador.

I. Introducción

Es muy frecuente utilizar distintas herramientas
para las prácticas de la asignatura de Estructura de
Computadores, en función de la parte del temario
con la que se esté trabajando. Esto supone un tiempo
extra para la enseñanza de cada una estas herra-
mientas. También supone aprender herramientas es-
pećıficas lo que facilita la pérdida de la visión global.
Todo ello suma complejidad para los alumnos en la
comprensión del funcionamiento de un procesador a
bajo nivel junto a su unidad de control. Otro fac-
tor a tener en cuenta, es que la mayor parte de las
herramientas están pensadas para ejecutarse en PC
con distintos sistemas operativos, pero cada d́ıa la
enseñanza usa plataformas con más movilidad y es-
tas herramientas dif́ıcilmente están adaptadas a estas
nuevas plataformas.
Para ayudar a solucionar estos problemas pro-

ponemos WepSIM, que facilita la integración de
la enseñanza de la microprogramación y la pro-
gramación en ensamblador, ofreciendo simulaciones
tanto a nivel de microinstrucción como a nivel de
instrucción, de forma que sea la única herramienta

1Dpto. de Informática, Universidad Carlos III de Madrid,
e-mail: javpriet@pa.uc3m.es.

2Dpto. de Informática, Universidad Carlos III de Madrid,
e-mail: fgcarbal@inf.uc3m.es.

3Dpto. de Informática, Universidad Carlos III de Madrid,
e-mail: acaldero@inf.uc3m.es.

4Dpto. de Informática, Universidad Carlos III de Madrid

utilizada a lo largo del curso. Ello permite una
enseñanza incremental sobre la misma plataforma.
Este simulador permite la definición de diferentes

juegos y formatos de instrucciones, la definición del
microcódigo asociado a dicho juego de instrucciones
y la ejecución de programas en ensamblador que
utilizan las instrucciones máquina definidas previa-
mente. Es posible definir instrucciones de distintos
tipos de procesador (MIPS, ARM, Intel, Z80, etc.) lo
que facilita posteriormente cargar un programa que
use el conjunto de instrucciones definido. El simula-
dor proporciona inicialmente un subconjunto de las
instrucciones del MIPS, pero el alumno puede definir
instrucciones máquina de otros conjuntos de forma
similar.
Además, debido a la gran variedad de dispositivos

con los que cuentan los alumnos hoy d́ıa, y solven-
tando el problema de portabilidad, WepSIM es una
herramienta multiplataforma, estando disponible en
versión Web, y se está trabajando en una aplicación
móvil para dispositivos Android y Windows Phone
10.
El resto del documento se estructura de la sigu-

iente forma: la sección II describe el estado del arte;
la sección III presenta el simulador WepSIM y sus
distintas visiones. Por último la sección IV presenta
las principales conclusiones y trabajos futuros.

II. Estado del arte

Para la programación en ensamblador, los simula-
dores más conocidos para labores docentes son SPIM
y Mars. SPIM [1] es un simulador de un proce-
sador MIPS de 32 bits que permite ejecutar (y depu-
rar) programas en ensamblador para esta arquitec-
tura. Este simulador creado por James R. Larus
tiene versiones compiladas para Windows, Mac OS X
y Unix/Linux e incluso tiene una versión básica para
Android [2]. Desafortunadamente, no permite su uso
para microprogramación, no está pensado su diseño
para dispositivos móviles (la versión existente busca
parecerse a la versión para ordenador) y se basa en
el juego de instrucciones de MIPS32.
Mars [3] es también un simulador de un procesador

MIPS de 32 bits similar a SPIM desarrollado en Java.
Sus autores destacan la interfaz gráfica, la edición
integrada y la reciente incorporación de una utili-
dad para acceder al hardware desde ensamblador.
De igual forma que antes, no ofrece una visión in-
tegrada, no se encuentra versión alguna para dispo-
sitivos móviles y se centra en MIPS32.
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Simulador SPIM MARS PC88110 WepSIM P8080E MicMac

Ensamblador
Microprogramación
Multiplataforma

Interactivo
Juego de instrucciones

Personalizable

TABLA I

Comparación de WepSIM con otros simuladores.

Otro simulador conocido en entornos docentes es
el pc88110 descrito en [4], y como en casos anteriores,
se centra en una arquitectura espećıfica (MC88110)
y no ofrece una ayuda en la movilidad del estu-
diante. Aunque integra el efecto de un procesador
superescalar, no integra la microprogramación. Este
simulador presenta un trabajo muy interesante des-
crito en [5], donde se muestra la metodoloǵıa que
hay detrás del simulador pc88110 para ser usado en
prácticas. Ello incluye la descripción del entorno
de prácticas, el sistema de entrega, el corrector au-
tomático, la detección de copias, etc.

Fuera del ámbito docente hay simulado-
res/emuladores como por ejemplo OVPsim [6]
o GXemul [7] que permiten trabajar con distintas
arquitecturas como por ejemplo ARM, MIPS,
PowerPC, etc. En el caso de OVPsim, se ha usado
para la investigación de plataformas de computación
paralelas [8], co-diseño de hardware/software [9], etc.
y aunque es posible su uso para labores docentes,
por su nivel de detalle es posible que no sea la mejor
herramienta con la que empezar a aprender.

Para labores docentes en microprogramación,
destacamos el simulador P8080E [10] desarrollado
en el DATSI de la Facultad de Informática de la
Universidad Politécnica de Madrid. A diferencia del
P8080E nuestra propuesta (a) presenta una interfaz
gráfica portable e interactiva, y (b) el ensamblador
a utilizar se define en el microcódigo de forma que
luego es posible compilarlo y generar el binario aso-
ciado al mismo. En el P8080E esta última labor se
hace a mano, en la definición de las instrucciones no
se incluye su formato y no está pensado para poder
usarse para enseñar tanto microprogramación como
ensamblador con la misma herramienta. Otros si-
muladores para microprogramación son el UT1000
[11] de 1989 y MicMac [12] de 1987. MicMac está
pensado para usar su propio código máquina denom-
inado Mac1 (no tanto diseñar nuevos), y UT1000 es
descrito por sus autores como un simulador de una
CPU de 16 bits con un secuenciador de AMD2910.
Desafortunadamente UT1000 tras más de 25 años,
es un proyecto a d́ıa de hoy no accesible.

Por tanto, como podemos observar en la tabla I,
WepSIM aúna las caracteŕısticas de las diversas he-
rramientas comentadas anteriormente, facilitando el
aprendizaje de forma iterativa en un único simula-
dor.

III. WepSIM

WepSIM1, es una plataforma, que integra el uso
de la microprogramación con la programación en
ensamblador. Permite la definición del formato
completo de un juego de instrucciones máquina, la
definición del microcódigo asociado al mismo, la
creación de programas en ensamblador que usan di-
cho juego de instrucciones y la simulación y ejecución
paso a paso de programas en ensamblador. La eje-
cución de los programas se puede realizar instrucción
a instrucción o microinstrucción a microinstrucción.
WepSIM se basa un procesador elemental de 32

bits [13], que direcciona la memoria por bytes, (véase
la Figura 1) con una unidad de control micropro-
gramada (véase la Figura 2), que utiliza secuenci-
amiento impĺıcito. Utiliza un bus interno y dispone
de un banco con 32 registros. Para simplificarlo, se
ha decidido que únicamente conste de una Unidad
Aritmético Lógica de números enteros. El mapa de
memoria y de entrada/salida se encuentran separa-
dos.
En WepSIM, una vez ensamblado un programa

en ensamblador, se pueden realizar simulaciones del
código visualizando la activación de las señales del
procesador y el tránsito de datos a través de los buses
y registros. De esta forma, WepSIM, ofrece 3 fun-
cionalidades diferentes: la definición de un juego de
instrucciones y su microcódigo, la creación de pro-
gramas en ensamblador que utilizan dicho juego de
instrucciones, y la depuración y simulación del mi-
crocódigo diseñado y de los programas en ensam-
blador creados.
La explicación de estas tres funcionalidades va a

contemplar:

1. La definición de un determinado juego de ins-
trucciones y su microcódigo.

2. La definición y carga de programas en ensam-
blador.

3. Los principales aspectos relacionados con el uso
del simulador (ejecución paso a paso de ins-
trucciones o microinstrucciones, puntos de rup-
tura, señales interactivas, etc.)

A. Microprogramación en WepSIM

WepSIM permite el diseño del conjunto de ins-
trucciones que conforman el ensamblador a utilizar

1El simulador se encuentra disponible en
http://www.arcos.inf.uc3m.es/∼ec-2ed
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Fig. 1. Procesador elemental de WepSIM

en la plataforma. De esta forma, se pueden in-
dicar las instrucciones que constituyen el juego de
instrucciones y su formato, junto con el micropro-
grama que conforma cada instrucción máquina. Esta
descripción, se realiza en un fichero de texto en el
cual se describe el formato de cada instrucción, los
nombres simbólicos de los registros del procesador y
las pseudoinstrucciones que se deseen añadir para la
programación en ensamblador. WepSIM, permite la
carga de un microcódigo de ejemplo, que se puede
modificar con el editor, guardar y cargar de nuevo.
La figura (3), muestra un ejemplo de definición para
la instrucción li (load inmediate), que almacena un
valor inmediato en un registro.

El fichero con el cronograma asociado al fetch y
todos los cronogramas de las instrucciones, definen
el microcódigo para la plataforma WepSIM. De esta
forma, el simulador permite la definición de diferen-
tes juegos y formatos de instrucciones. El simula-
dor proporciona un subconjunto de las instrucciones
del MIPS, pero los alumnos pueden definir juegos
de instrucciones de otros conjuntos de forma similar.
La posibilidad de asignar códigos simbólicos a los
registros del banco de registros, permite que en los
programas escritos en ensamblador se puedan usar
dichos śımbolos.

En la figura 3, observamos los diferentes compo-
nentes que forman la definición de la instrucción
máquina:

• Formato: indica el formato que tiene la in-
strucción en ensamblador para su posterior uso.
Incluye el nombre de la instrucción y los campos
de dicha instrucción.

• Código de operación: el código de operación, se

especifica con la etiqueta ”co”. Será especifi-
cado en un número binario de 6 bits, lo que
permite definir hasta 64 instrucciones distin-
tas. En el caso de las operaciones aritmético-
lógicas, se pueden utilizar los últimos 4 bits de
la instrucción para especificar la operación de
la ALU a realizar, de forma que todas las ins-
trucciones de este tipo, constan del mismo ”co”,
ahorrando el consumo de instrucciones y permi-
tiendo hasta un máximo de 79 instrucciones (63
+ 16).

• Número de palabras: este campo indica el
número de palabras que precisa la instrucción
para su definición y carga en memoria. Una pa-
labra en WepSIM son 4 bytes.

• Definición de los campos de la instrucción: cada
uno de los campos que definen la instrucción,
han de ser descritos para indicar el tipo de
campo y número de bits que ocupan en la in-
strucción. Estos campos pueden ser de 3 tipos:
registro, valor inmediato o dirección. Un campo
de tipo registro necesita un campo de 5 bits en
la instrucción para la especificación de un regis-
tro del banco de registros. Un campo de tipo
inmediato indica que se especificará un valor,
que ocupará un determinado número de bits
en la instrucción. Un campo de tipo dirección
se utilizará para direcciones de memoria. Para
ello, se debe definir el tipo de direccionamiento,
relativo o absoluto. Si el direccionamiento es
relativo, se indicará mediante la etiqueta ”rel”
tras el paréntesis de cierre de la especificación
de bits del campo. Por el contrario, si el di-
reccionamiento es absoluto, se indicará con la
etiqueta ”abs”.
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Fig. 2. Unidad de control del procesador WepSIM

Una vez especificados todos los campos que confor-
man la instrucción, se procede a describir el micro-
programa asociado. De esta forma, se indicarán las
señales que se activan en cada ciclo de reloj cuando
son de un bit, y para las señales de más de un bit, se
indicará su valor en binario.

Fig. 3. Definición de la instrucción li en WepSIM.

En la figura 4 se puede observar el formato de
instrucción asociado a la instrucción definida en la
Figura 3.
En cuanto a la asignación de nombres simbólicos a

los registros del banco de registros, WepSIM, permite

Fig. 4. Formato de la instrucción li

la asignación de nombres a los 32 registros existen-
tes. Además, es necesario indicar el registro que será
utilizado para el puntero de pila.

B. Ensamblador en WepSIM

Una vez definido el juego de instrucciones del en-
samblador deseado, se pueden realizar programas es-
critos en este ensamblador. WepSIM, permite al
igual que en el caso del microcódigo, la carga de un
fichero de ejemplo, pudiendo ser modificado con el
editor, guardado y cargado posteriormente. En él,
se pueden definir dos segmentos: datos y código.

En el segmento de datos, se podrán definir las va-
riables deseadas para usar posteriormente en el seg-
mento de código. Las directivas admitidas por Wep-
SIM, son las siguientes:

• .byte: define un byte, permitiendo el formato
octal, hexadecimal, decimal y carácter.

• .half: define media palabra (2 bytes), permi-
tiendo el formato octal, hexadecimal y decimal.

• .word: define una palabra (4 bytes), permi-
tiendo el formato octal, hexadecimal y decimal.

• .ascii: define una cadena de caracteres sin in-
cluir el caracter ’\0’ al final de la cadena.

• .asciiz: define una cadena de caracteres in-
cluyendo el caracter ’\0’ al final de la cadena.

• .space: define una reserva de espacio en memo-
ria del número de bytes indicado en formato de-
cimal.

• .align: alinea en memoria el dato definido a
continuación.

Una vez definido el segmento de datos, se pasa a
definir el segmento de código. WepSIM, permite el
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Fig. 5. Visualización del procesador y microejecución/ejecución paso a paso.

uso de etiquetas para el uso de subrutinas y saltos
condiciones o incondicionales. Además, se pueden
usar tanto los nombres simbólicos dados a los reg-
istros (ej: $zero) en la definición del microcódigo,
como el número de registro deseado (ej: $0). Wep-
SIM, además, permite que para referenciar a direc-
ciones de memoria, se puedan usar tanto las etique-
tas, que indican la dirección a la que se referencia,
como el valor de la dirección en los diferentes for-
matos permitidos (decimal, octal y hexadecimal).

Una vez desarrollado el código ensamblador, se
puede compilar y cargar en memoria principal, me-
diante el botón correspondiente.

C. Ejecución de un microprograma y programa en
ensamblador en WepSIM

Una vez definido el juego de instrucciones, y en-
samblado y cargado en memoria principal el código
ensamblador, se podrá realizar la simulación de la
ejecución de éste en WepSIM. Esta simulación, puede
realizarse tanto a nivel de microinstrucción, como a
nivel de instrucción máquina. WepSIM, permite me-
diante el esquema de la arquitectura del procesador,
ver en tiempo de ejecución, las señales activadas en
cada ciclo de reloj. Esto resulta muy interesante,
puesto que ayuda a trazar la ejecución de las ins-
trucciones a nivel de ciclo. Se puede visualizar la
activación de las señales de control en la arquitec-
tura, tanto a nivel de procesador, como de unidad de
control (véase las figuras 5 y 7).

WepSIM ofrece, además de la simulación visual, la
realización de simulaciones observando únicamente
el código escrito en ensamblador, y el avance de la
ejecución del mismo, permitiendo el uso de puntos de
ruptura (breakpoint) para detener la ejecución en las
instrucciones deseadas (véase la figura 8). Cuando se
detiene la ejecución en un ”breakpoint”, se detendrá
antes de que la instrucción comience a ejecutar el
fetch correspondiente. De este modo, se podrá ver

Fig. 6. Ejemplo de programa ensamblador.

el estado de la máquina en el momento previo a la
ejecución de la instrucción.
Durante las simulaciones, WepSIM ofrece la vi-

sualización del estado de diferentes parámetros del
procesador en tiempo de ejecución. Algunos de estos
parámetros son el contenido de la memoria principal,
el estado de los diferentes registros y flags, la memo-
ria de control (señalando la microinstrucción que se
encuentra en ejecución), etc. Además, WepSIM in-
corpora un módulo de entrada/salida, que permite la
interacción del usuario con el procesador, de modo
que en instrucciones de tipo ’in/out’, se pueda vi-
sualizar en el monitor de WepSIM los valores que se
desean imprimir, e introducir mediante el teclado de
WepSIM los valores deseados.
Otro de los aspectos que es importante destacar

de WepSIM, es que permite la generación de inte-
rrupciones, pudiendo analizar durante la ejecución
el número de interrupciones generadas de cada uno
de los tipos definidos.
En WepSIM se pueden configurar diferentes op-

ciones, de forma que se puede elegir el formato de
los valores mostrados durante la simulación (Deci-
mal, Octal, Hexadecimal), los colores a usar para las
señales, la velocidad de simulación, la nomenclatura
de las direcciones (numérica o etiquetas) y la acti-
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Fig. 7. Visualización de la unidad de control y microejecución/ejecución paso a paso.

Fig. 8. Visualización del programa ensamblador y su ejecución paso a paso.

vación del modo interactivo.

El modo interactivo de WepSIM, permite modi-
ficar en tiempo de ejecución el valor de una señal
de control en el ciclo detenido. De esta forma, se
puede corregir en tiempo de ejecución un error en-
contrado en el microcódigo y exportar el fichero de
microcódigo con la corrección realizada.

IV. Conclusiones y trabajos futuros

Este trabajo presenta un nuevo simulador que es
intuitivo, portable y que incorpora en una misma
herramienta la microprogramación y la progra-
mación en ensamblador. Permite definir diferentes
juegos de instrucciones, y ejecutar y depurar código
fuente escrito en dicho juego de instrucciones. Pro-
porciona una gran simplicidad de uso, lo que hace
que sea muy útil y potente como herramienta para
las prácticas y la docencia en Estructura de Com-
putadores. WepSIM, permite a los estudiantes, en-

tender el funcionamiento de un procesador elemental
de una forma fácil e intuitiva a través de su interfaz.
Los estudiantes, podrán ver la evolución y generación
del código, de una forma incremental, desde el diseño
del microcódigo y generación de la memoria de con-
trol, hasta la generación del binario de un programa
en ensamblador y la visualización de la ejecución de
éste ciclo a ciclo.

Hay varias ĺıneas de trabajos futuros en las que
actualmente se está trabajando:

• Completar con una herramienta de pruebas
basada en el motor de WepSIM que permita
ejecutar un microcódigo con varios programas
en ensamblador y un programa en ensamblador
con varios microcódigos.

• Actualmente, estamos trabajando en el desa-
rrollo de una aplicación móvil basada en el
proyecto Apache Cordova para iOS, de forma
que el alumno sea capaz de trabajar incluso sin
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conexión a internet.
• Introducir más elementos hardware, como una
memoria caché.

• Diseñar un sistema operativo mı́nimo adaptado
a WepSIM, que permita la simulación total de
una máquina en la plataforma.
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Resumen— En este artículo presentamos un curso basado 
en MIPSfpga, una infraestructura basada en un soft-core 
MIPS, puesta a disposición de la comunidad académica por 
la empresa Imagination Technologies. El curso consta de 
una primera parte en la que se estudia la arquitectura 
MIPS y una serie de conceptos básicos de 
microarquitectura, y una segunda parte más extensa, en la 
que se realizan una serie de prácticas centradas en el 
diseño de Systems on Chip (SoC) y en el co-diseño 
Hardware-Software. Dichas prácticas comienzan con una 
parte básica en la que se guía al estudiante en la carga y 
ejecución del sistema MIPSfpga en una Field-
Programmable Gate Array (FPGA) y la posterior 
ejecución y depuración de programas sobre dicho sistema. 
A continuación, en la segunda parte de las prácticas se 
explica cómo modificar la infraestructura MIPSfpga para 
incluir nuevos periféricos. El curso se completa con el 
desarrollo de un proyecto por parte del alumno. 

Palabras clave— MIPS, Docencia, Arquitectura y 
Tecnología de Computadores, co-diseño Hardware-
Software, Field-Programmable Gate Array (FPGA), Soft-
Core, Procesador, Entrada/Salida mapeada en Memoria, 
System-on-Chip (SoC). 

I. INTRODUCCIÓN

La infraestructura MIPSfpga [1, 2], basada en un 
procesador soft-core con arquitectura MIPS, y puesta a 
disposición de la comunidad académica por la empresa 
Imagination Technologies de forma gratuita, permite a 
los estudiantes aprender múltiples conceptos de diseño 
de Systems on Chip (SoC) y de co-diseño hardware-
software, en un procesador MIPS comercial. Los 
estudiantes pueden utilizar una única herramienta 
hardware, una Field-Programmable Gate Array (FPGA), 
para mejorar, de forma práctica, sus conocimientos en 
las áreas de diseño digital o arquitectura de 
computadores. 

Si bien hay múltiples procesadores soft-core 
disponibles desde hace décadas, MIPSfpga es el primer 
procesador soft-core MIPS comercial que se pone a 
disposición de la comunidad académica. En multitud de 
Universidades se utiliza la arquitectura MIPS para la 
docencia de asignaturas del área de Arquitectura y 
Tecnología de Computadores. MIPSfpga permite reducir 
la brecha existente entre el uso de procesadores MIPS 
reales y sus herramientas de soporte, y los procesadores 
MIPS “de juguete” típicamente empleados en docencia. 

En el resto del paper, se proporciona en primer lugar 
un resumen del curso y del sistema MIPSfpga en las 
Secciones II y III respectivamente. A continuación, en 
las secciones IV y V, describimos las prácticas y el 
proyecto final, y se ilustran, en la Sección VI, diversas 
experiencias prácticas con MIPSfpga. Por último, se 
describe el trabajo relacionado y el trabajo futuro en las 
Secciones VII y VIII respectivamente, y se concluye el 
paper con las Secciones IX (conclusiones) y X 
(agradecimientos). 

II. RESUMEN DEL CURSO 
El curso comienza exponiendo conceptos básicos de 

arquitectura de computadores y finaliza con prácticas en 
las que el estudiante llega a modificar el sistema 
MIPSfpga. Se requiere que el alumno disponga de 
algunos conocimientos previos de diseño digital, y es 
recomendable que tenga cierta experiencia en 
programación, aunque, de no ser así, ésta también se 
puede enseñar de forma paralela. 

La enseñanza de fundamentos, organización y 
estructura, arquitectura de computadores o 
microarquitectura se realiza tomando como base la 
arquitectura MIPS y empleando como texto principal 
[3]. Tras desarrollar las prácticas propuestas en dicho 
libro, en las que se llega a construir un procesador con 
arquitectura MIPS muy básico, se muestra a los 
estudiantes el funcionamiento del sistema MIPSfpga por 
medio de la MIPSfpga Getting Started Guide, 
proporcionada como parte del paquete básico de 
MIPSfpga [4]. A continuación, los estudiantes realizan 
las prácticas incluidas en MIPSfpga Fundamentals, otro 
paquete de la infraestructura proporcionada por 
Imagination Technologies [4]. El curso finaliza con la 
realización de un proyecto final por parte de los 
alumnos. 

III. RESUMEN DE MIPSFPGA 
Las prácticas del curso están centradas en torno a un 

procesador soft-core comercial MIPS, suministrado por 
medio de una serie de ficheros Verilog incluidos en el 
paquete MIPSfpga Getting Started [4]. Las herramientas 
de programación y depuración (Codescape MIPS SDK 
Essentials y OpenOCD) también van incluidas en el 
paquete. En esta sección proporcionamos un resumen 
del core y del sistema MIPSfpga. 

A. Core MIPS
El core incluido en MIPSfpga es una versión reducida 

del core micrpAptiv-UP, utilizado en el 
microcontrolador de Microchip PIC32MZ, y más 
recientemente en el módulo de Samsung Artik-1, un 
dispositivo de bajo consumo orientado a aplicaciones de 
Internet of Things (IoT). Dicho core implementa la 
Instruction Set Architecture (ISA) MIPS32r3 en un 
pipeline de 5 etapas [5]. El core incluye una Memory 
Management Unit (MMU) con un Translation Lookaside 
Buffer (TLB), caches de instrucciones y datos, y 
diversos interfaces (como EJTAG), tal y como ilustra la 
Figura 1. El bus utiliza el protocolo AMBA 3 AHB-Lite 
[6]. En la hoja de especificaciones del core [5] se pueden 
econtrar el resto de especificaciones del mismo. 

B. Sistema MIPSfpga
La Figura 2 muestra el Sistema MIPSfpga, que incluye 

el core, los periféricos, y el bus AHB-Lite de 
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comunicación entre ambos. Los periféricos incluyen la 
memoria principal, implementada en la RAM de bloque 
de la FPGA, y el General-Purpose I/O (GPIO), con el 
que se gestiona la comunicación con los LEDs, los 
interruptores, los botones o los displays de 7-segmentos 
de la placa FPGA. El sistema necesita una señal de reloj 
(SI_ClkIn) y una de reset (SI_Reset_N), activa en baja. 
Además, aunque su uso no es imprescindible, existe un 
interfaz EJTAG que facilita la carga y permite la 
depuración de programas en el sistema MIPSfpga. 

 
 
 
 
 
 
 
 
 
 
 
 
Se incluyen dos bloques de memoria, uno a partir de la 

dirección física 0x0 (Code/Data RAM) y otro a partir de 
la dirección física 0x1fc00000 (Reset RAM), como 
ilustra la Figura 3. Tras el reset, el procesador comienza 
buscando instrucciones a partir de la dirección 
0x1fc00000. Así pues, como mínimo, esa dirección debe 
contener instrucciones. Normalmente, dichas 
instrucciones corresponden a código de arranque que se 
encarga de inicializar el sistema. Tras ello, se salta al 
código de usuario, ubicado en el otro bloque de 
memoria. Aunque este es el procedimiento habitual, en 
códigos simples que no utilizan ciertos componentes del 
sistema (como las caches o la TLB), es posible  

 
 
 
 
 
 
 
 
 
 
 
 
 
 
 
 
 
 
 
 
 
 
 
 
 
 
 
 
prescindir del código de arranque y ubicar el código de 
usuario a partir de la dirección física 0x1fc00000 para 
comenzar la ejecución inmediatamente tras el reset. 

MIPSfpga incluye por defecto un bloque de memoria 
RAM de arranque (Reset RAM en la Figura 3) de 
128KB, y un bloque de memoria RAM de programa 
(Code/Data RAM en la Figura 3) de 256KB. Este 
sistema está concebido para trabajar con las placas 
Digilent Nexys4 DDR o Terasic DE2-115. No obstante, 
si trabajamos con placas más reducidas (por ejemplo con 
una Digilent Basys3 o una Terasic DE0), el sistema 
puede reconfigurarse para incluir bloques de memoria 
más pequeños. 
 
 
 
 
 
 
 
 
 
 
 
 
 
 

IV. PRÁCTICAS 
Tras estudiar la arquitectura MIPS y el procesador y el 

sistema de MIPSfpga, los estudiantes realizan ocho 
prácticas guiadas donde configuran MIPSfpga, 
interactúan con el sistema realizando prácticas de 
complejidad creciente, y extienden el sistema de 
distintas maneras. Una novena práctica describe cómo 

 

Fig. 1. Diagrama de bloques del procesador incluido en MIPSfpga (figura obtenida de la MIPSfpga Getting Started Guide [2]) 

 

 

 

Fig. 2. Sistema MIPSfpga 

 

Fig. 3. Memoria física en MIPSfpga 
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portar MIPSfpga a otras placas FPGA. Esta sección 
describe los requisitos hardware y software para 
completar las prácticas, así como una revisión de cada 
práctica. 

A. Requisitos hardware 
Los requisitos hardware para realizar las prácticas son 

una placa FPGA y una placa Bus Blaster, tal y como 
aparece en la Tabla I. Para las prácticas 7 y 8, que son 
opcionales, también se necesitan un timbre y un LCD. 

Los estudiantes pueden hacer las prácticas usando una 
Nexys4 DDR [7] o una DE2-115 [8], placas FPGA 
basadas en tecnologías de Xilinx y Altera 
respectivamente. Ambas compañías ofrecen además 
alternativas de bajo coste como la Basys3 o la DE0. 
Estas placas integran FPGAs más pequeñas pero más 
que suficientes para albergar el sistema MIPSfpga 
completo. El sistema base de MIPSfpga utiliza el 15%, 
42%, 13% y 98% de la lógica de las placas Nexys4 
DDR, Basys3, DE2-115 y DE0, respectivamente. El 
resto de la lógica puede usarse para hardware 
personalizado y/o ampliaciones del sistema MIPSfpga. 
Por medio de una placa Bus Blaster, disponible a través 
de SEEED Technology, los estudiantes pueden descargar 
y depurar programas directamente en el sistema 
MIPSfpga. 

TABLA I 

REQUISITOS HARDWARE 

Nombre Opciones de placa FPGA 
FPGA Precio Página web 

Nexys4 
DDR 

Xilinx 
Artix-7 

$159 
(académico) 

$320 (no 
académico) 

digilentinc.com 

Basys3 Xilinx 
Artix-7 

$79 
(académico) 

$149 (no 
académico) 

digilentinc.com 

DE2-
115 

Altera 
Cyclone 

IV 

$309 
(académico) 

$595 (no 
académico) 

de2-
115.terasic.com 

DE0 
Altera 

Cyclone 
III 

$81 
(académico) 

$119 (no  
académico) 

de0.terasic.com 

Nombre Placa de programación para MIPSfpga 
Precio Página web 

Bus 
Blaster $43.95 

www.seeedstudio.com/depot/B
us- 

Blaster-V3c-for-MIPS-Kit-p-
2258.html 

Nombre Hardware Extra 
Precio Página web 

Timbre 
(Prac. 7) $2 

https://www.digikey.com/prod
uct-search/en/audio-

products/buzzers/720967?k=10
2-1153-ND 

LCD 
(Prac. 8) $16 

https://www.digikey.com/prod
uct-search/en?keywords=1481-

1063-ND 

Además de este hardware, necesario para todas las 
prácticas, los estudiantes necesitan componentes 
adicionales para llevar a cabo las prácticas 7 y 8. La 
Tabla I propone dos recomendaciones asequibles. 

B. Requisitos software 
El software necesario para realizar las prácticas 

consiste en: (1) una herramienta de CAD para hacer 
simulaciones y cargar el sistema MIPSfpga en una 
FPGA, (2) herramientas de programación y (3) software 
para cargar y depurar programas en el procesador, como 
muestra la Tabla II. Vivado o Quartus II son las 
herramientas de Xilinx y Altera, respectivamente, con 
las que cargar un diseño hardware en una FPGA. 
Imagination ofrece Codescape, un kit de desarrollo 
software (SDK, Software Development Kit) para 
compilar y depurar ensamblador MIPS y programas C. 
OpenOCD es un depurador on-chip de código abierto 
que se usa junto a Bus Blaster para cargar y depurar 
programas en el sistema MIPSfpga. 
 

TABLA II 

REQUISITOS SOFTWARE 

Nombre Herramientas de CAD 
Descripción Página web 

Xilinx 
Vivado 

WebPack 

Software para 
simulación y 

programación de 
FPGAs Xilinx 

www.xilinx.com/su
pport/download.ht

ml 

Altera 
Quartus II 

Web 
Edition 

Software para 
simulación y 

programación de 
FPGAs Altera 

http://dl.altera.com/
?edition=web 

Codescape 
MIPS SDK 
Essentials 

Kit de desarrollo 
de software de 

Imagination 
Technologies para 

programar y 
depurar MIPSfpga. 
Incluye gcc y gdb 

Instalador 
disponible como 
parte del Kit de 

Iniciación de 
MIPSfpga 

OpenOCD 

Depurador on-chip 
de código abierto 

que permite cargar 
y depurar 

programas en un 
procesador MIPS 

Instalador 
disponible como 
parte del Kit de 

Iniciación de 
MIPSfpga 

 

C. Descripción de las prácticas 
Hemos desarrollado nueve prácticas ahora disponibles 

desde la web de Imagination Technologies como el pack 
MIPSfpga Fundamentals [4], donde se guía a los 
estudiantes a través de la configuración del hardware, la 
programación y depuración sobre un procesador soft-
core MIPS, y cómo extender dicho procesador para 
construir un SoC basado en MIPSfpga. La novena 
práctica describe cómo portar MIPSfpga a otras placas 
FPGA. La Tabla III ofrece un breve resumen de dichas 
prácticas. 
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TABLA III 

PRÁCTICAS INCLUIDAS EN MIPSFPGA FUNDAMENTALS 

Número Descripción 

1 

Proyecto en Vivado o Quartus II: 
Creación de un proyecto para el sistema 
MIPSfpga usando Vivado (para la placa 
Nexys4 DDR) o Quartus II (para la placa 

DE2-115) 

2 
Programación en C: Aprendizaje de cómo 

escribir, compilar, depurar y ejecutar 
programas en C en el sistema MIPSfpga. 

3 

Programación en Ensamblador MIPS: 
Aprendizaje de cómo escribir, compilar, 

depurar y ejecutar programas en 
ensamblador MIPS en el sistema 

MIPSfpga. 

4 

Más Prácticas de Programación 
(opcional): Creación de dos programas 
adicionales en C que implementan un 
hipnotizador de bolsillo y un juego de 

memoria. 

5 

Entrada/Salida Mapeada a Memoria - 
Display de 7 Segmentos: Expansión del 

sistema MIPSfpga para incorporar acceso a 
los ocho displays de 7 segmentos usando 

entrada/salida mapeada a memoria. 

6 

Entrada/Salida Mapeada a Memoria - 
Contador: Incorporación de un contador 
de milisegundos mapeado a memoria al 

sistema MIPSfpga. 

7 

Entrada/Salida Mapeada a Memoria - 
Timbre: Incorporación de un timbre 

mapeado a memoria al sistema MIPSfpga y 
escritura de un programa que toque una 

canción usando el timbre. 

8 

Entrada/Salida Mapeada a Memoria - 
SPI y LCD: Incorporación de puerto de 
interfaz de periféricos serie (SPI, Serial 

Peripheral Interface) al sistema MIPSfpga 
con el que programar un LCD. 

9 

Adaptación a otras FPGAs: Aprendizaje 
de cómo portar el sistema MIPSfpga a 

otras placas FPGA como por ejemplo la 
Basys3 de Digilent o la DE0 de Terasic. 

 
La primera práctica describe cómo crear un proyecto 

con MIPSfpga para una FPGA usando el software 
Vivado de Xilinx o Quartus II de Altera como 
herramienta principal. La disponibilidad del código 
fuente de MIPSfpga en Verilog ofrece a los estudiantes 
la oportunidad de ver el código no ofuscado, así como 
de modificar, ampliar y revisar el interior de un soft-core 
MIPS. 

En las prácticas 2 y 3 se explica cómo usar el SDK 
Codescape, que incluye gcc y gdb para MIPS, y la placa 
Bus Blaster para compilar, descargar, ejecutar y depurar 
programas en C y ensamblador MIPS que correrán en la 
FPGA. La práctica 4 es optativa y propone prácticas 
adicionales de programación. 

La práctica 5 es la primera de las prácticas que muestra 
cómo utilizar la entrada/salida mapeada a memoria para 

incorporar periféricos a MIPSfpga y diseñar un SoC. En 
él se muestra cómo mapear a memoria las señales 
necesarias para utilizar los displays 7 segmentos de las 
placas FPGA, así como modificar y extender el sistema 
MIPSfpga para dar soporte a las direcciones de memoria 
mapeadas y escribir programas en C o ensamblador que 
utilizan los displays 7 segmentos. 

Las prácticas 6 a 8 guían a los estudiantes para que 
añadan otros periféricos extra: un contador mapeado a 
memoria para temporización, un timbre para tocar 
música, y una interfaz SPI para utilizar un display LCD. 
Estas prácticas, junto con la 5, hacen hincapié en el 
diseño SoC y el codiseño hardware-software. Los 
profesores pueden elegir incluirlos todos o solo algunos 
de ellos en sus cursos. 

La práctica 9 se ofrece para aquellos 
profesores/estudiantes que quieran emplear una FPGA 
distinta a la Nexys 4 DDR o la DE2-115 para trabajar 
con MIPSfpga, ya sea porque tienen otra disponible o 
porque se decanten por una opción más económica. La 
práctica muestra cómo ajustar el sistema MIPSfpga para 
ser cargado en la placa Basys3 de Digilent (que incluye 
una FPGA Artix-7 de Xilinx) y una DE0 de Terasic (que 
contiene una FPGA Cyclone III de Altera) a modo de 
ejemplo. El proceso general mostrado en esta práctica 
puede ser extrapolado a otras placas FPGA. 

Todas las prácticas pueden usar la placa FPGA que se 
quiera, siempre y cuando el sistema MIPSfpga entero 
quepa en ella. Por ejemplo, un profesor puede elegir 
emplear las placas Basys3 o DE0, más asequibles 
económicamente. En ese caso, el profesor puede utilizar 
la práctica 9 para hacer ligeras modificaciones a la 
práctica 1, de modo que éste hable de la FPGA 
adecuada. Dependiendo de las características de la 
FPGA, el resto de prácticas tal vez necesiten algún 
ligero ajuste para hablar de la placa adecuada. Por 
ejemplo, si se usan la Basys3 o la DE0, placas más 
pequeñas, las prácticas 2 a 4 y 6 no necesitan 
modificación alguna. La práctica cinco requiere cambios 
menores dado que estas placas tienen una cantidad 
menor de displays 7 segmentos (4 en vez de 8). Las 
prácticas 7 y 8 necesitan cambios solo en cuanto a qué 
pines de entrada/salida de propósito general (GPIO) se 
utilizan para conectar la FPGA con el timbre o el display 
LCD. 

V. PROYECTO FINAL 
Tras completar las prácticas, los estudiantes llevan a 

cabo un proyecto final no guiado de cinco semanas. Los 
temas para estos proyectos finales pueden incluir, entre 
otros, los indicados en la Tabla IV. Los estudiantes 
pueden ampliar su conocimiento de diseño de SoC y 
codiseño hardware-software añadiendo interfaces 
adicionales, como I2C o Emisor/Receptor Asíncrona 
Universal (UART, Universal Asynchronous Receiver-
Transmitter) para comunicarse con otros periféricos 
adicionales. Por ejemplo, la interfaz UART puede usarse 
para leer y escribir texto en una terminal. Los profesores 
pueden pedir a los estudiantes que incluyan varias 
interfaces nuevas en sus proyectos finales. 
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TABLA IV 

TEMAS PARA EL PROYECTO FINAL DE MIPSFPGA. 

Título Descripción 
I2C Incorporar una interfaz I2C al sistema 

MIPSfpga. 
UART Incorporar una interfaz UART al sistema 

MIPSfpga 
DDR Añadir una interfaz con DDR a MIPSfpga 

para acceder a memoria off-chip. 
 

Otras propuestas más avanzadas, posiblemente 
demasiado ambiciosas para un proyecto no guiado de 
cinco semanas, podrían profundizar en distintas partes 
de la microarquitectura. Por ejemplo, los estudiantes 
pueden añadir un predictor de saltos o una unidad de 
cálculo en punto flotante, añadir instrucciones definidas 
por el usuario (a través del módulo de UDI), probar 
distintas políticas de reemplazo cache, y otras 
modificaciones similares. 

Una última propuesta, tan compleja como atractiva, y 
que podría servir como temática para un proyecto de 
máster, es la de construir un sistema multi-core basado 
en MIPSfpga. Para esto haría falta llevar a cabo una 
serie de mejoras importantes al sistema, entre las que se 
incluye ampliar el protocolo AHB-Lite, dar soporte para 
coherencia en las caches e implementar un gestor de 
coherencia. 

VI. EXPERIENCIAS PRÁCTICAS 
Aunque MIPSfpga se lanzó de forma pública hace 

poco tiempo (en junio de 2015), son varias las 
universidades que ya han diseñado laboratorios y 
proyectos de investigación usando el procesador y las 
prácticas que presentamos aquí. Por ejemplo, los 
estudiantes de un curso de grado de Arquitectura de 
Computadores de uno de los autores de este artículo 
llevaron a cabo los proyectos indicados en la Tabla IV. 
Igualmente, otros dos de los autores del artículo están 
actualmente dirigiendo un proyecto de fin de grado que 
persigue llevar a cabo una comparativa de políticas de 
reemplazo cache. Creemos firmemente que este tipo de 
actividades prácticas basadas en MIPSfpga permiten que 
los estudiantes asimilen los conceptos teóricos de 
asignaturas del área de Arquitectura y Tecnología de 
Computadores más ampliamente y con mayor 
profundidad. 

De forma adicional, Imagination Technologies está 
ofreciendo multitud de workshops prácticos de un día de 
duración alrededor del mundo, los cuales han contado ya 
con más de 400 participantes. En estos eventos se 
explican los conceptos básicos de MIPSfpga y los 
participantes completan algunas de las prácticas 
incluidas en MIPSfpga Fundamentals (en particular, las 
prácticas 1, 2, 3 y 5). En general, los académicos han 
dado buena acogida a la disponibilidad de MIPSfpga 
para uso educativo y en el ámbito de la investigación, y 
han ofrecido un feedback muy valioso para futuras 
mejoras y ampliaciones del material ofrecido. 

VII. TRABAJO RELACIONADO 
Hoy en día, existe una gran disponibilidad de 

procesadores soft-core. Por ejemplo, las principales 

compañías de desarrollo y comercialización de FPGAs, 
como Altera o Xilinx, ofrecen sus propios soft-cores, 
Nios/NiosII [9] y MicroBlaze [10] respectivamente, 
configurados específicamente para sus propias FPGAs. 
Estas alternativas presentan diversas desventajas: no son 
de código abierto, lo cual limita su uso 
significativamente; no están basados en soft-cores 
industriales/comerciales ni en un ISA comercial; y 
carecen de material docente extenso y de calidad. 

Por su parte, ARM también proporciona una opción de 
código no abierto, el Cortex M0 Design Start [11], un 
soft-core muy básico (compuesto únicamente de 8K 
puertas) y de bajo rendimiento. Se trata de un soft-core 
con el código ofuscado, con un soporte para depuración 
muy limitado (no incluye EJTAG). Además, no 
proporciona la posibilidad a la comunidad académica de 
integrarlo en silicio y, al igual que los dos anteriores, 
carece de buen material docente. 

Existe también disponibilidad de soft-cores de código 
abierto. Dos opciones muy conocidas, ambas basadas en 
el ISA SPARC RISC, son la familia OpenSPARC [12] y 
la familia LEON [13], desarrollados actualmente por 
Oracle (originalmente por Sun Microsystems) y por 
Aeroflex Gaisler (originalmente por la European Space 
Agency), respectivamente. Si bien son alternativas 
interesantes, al igual que las descritas anteriormente no 
incluyen buen material docente, y están basadas en un 
ISA menos extendido en el mundo académico que el ISA 
de MIPS o el de ARM. Por último, otras dos alternativas 
que debemos mencionar son RISC-V [14], desarrollada 
originalmente por la Universidad de California, 
Berkeley, y openRISC, desarrollada por opencores.org 
[15]. Estos soft-cores están basados en ISAs no 
comerciales y, al igual que los anteriores, proporcionan 
escaso material docente. 

MIPSfpga, por su parte, soluciona todas las 
limitaciones anteriores. Incluye un procesador soft-core 
industrial, de código no ofuscado, utilizado en diversos 
dispositivos comerciales, como el conocido PIC32MZ 
de Microchip o el reciente módulo Artik1 de Samsung. 
Dicho soft-core utiliza el release 3 del ISA de MIPS, 
ampliamente empleado en el mundo académico y con 
disponibilidad de multitud de documentación y soporte 
docente. MIPSfpga también proporciona gran cantidad 
de documentación, entre la que se incluye mucho 
material docente teórico y práctico. Toda esta 
documentación está disponible en 5 idiomas (castellano 
entre ellos). Además, MIPSfpga incluye soporte para 
diversas FPGAs, tanto de Xilinx como de Altera, y es 
fácilmente extensible a otras FPGAs siguiendo los pasos 
explicados en el guión de la práctica 9 del paquete 
MIPSfpga Fundamentals. 

VIII. EXTENSIÓN DE MIPSFPGA 

A. MIPSfpga-SoC 
El tercer paquete de MIPSfpga, denominado MIPSfpga 

SoC [2], hecho público recientemente también desde la 
empresa Imagination Technologies, incluye un SoC 
centrado en torno al procesador soft-core incluido con la 
infraestructura MIPSfpga, y ampliado con diversos 
dispositivos periféricos, como una memoria DDR, un 
UART16550, un I2C, un interfaz Ethernet, o un 
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controlador de interrupciones. En este paquete, al igual 
que en los dos anteriores, se proporciona gran cantidad 
de material docente, en el que se muestra detalladamente 
el proceso para sintetizar y cargar el SoC en la FPGA, 
así como el proceso para portar y ejecutar el kernel de 
Linux en dicho sistema. 

B. MIPSfpga v2.0 
A comienzos del año 2017 está prevista la publicación 

de una extensión de los paquetes MIPSfpga Getting 
Started y MIPSfpga Fundamentals, en la que se 
incluyan, entre otras cosas: varias prácticas orientadas a 
estudiar diversos aspectos de la microarquitectura del 
procesador soft-core incluido en MIPSfpga, como la 
cache, la unidad de ejecución, etc.; diversas prácticas en 
las que se ilustre la Entrada/Salida controlada por 
interrupciones; alguna práctica dedicada a ilustrar cómo 
incluir nuevas instrucciones definidas por el usuario por 
medio del interfaz CorExtend UDI de MIPS; o una guía 
explicativa sobre cómo utilizar la infraestructura sobre 
un sistema operativo Linux. 

IX. CONCLUSIONES 
La infraestructura MIPSfpga ofrece una plataforma 

completamente abierta y gratuita para enseñar/aprender 
multitud de conceptos de arquitectura de computadores, 
diseño digital, diseño de SoCs y co-diseño Hardware-
Software. Los paquetes MIPSfpga Getting Started y 
MIPSfpga Fundamentals [2], puestos a disposición de la 
comunidad académica por la empresa Imagination 
Technologies, incluyen una introducción al sistema 
MIPSfpga y un conjunto de prácticas con las que se 
tratan de ilustrar todos los conceptos a los que se ha 
hecho referencia más arriba. Los estudiantes aprenderán 
además cómo usar FPGAs y diversos periféricos, y 
cómo trabajar con un procesador comercial. Por su 
parte, el paquete MIPSfpga SoC [2], recientemente 
hecho público, ilustra cómo ejecutar el Sistema 
Operativo Linux en el core de MIPSfpga y cómo 
integrar diversos Xilinx-IP en el sistema. 

X. AGRADECIMIENTOS 
Los autores desean agradecer las contribuciones 

realizadas por el Imagination University Program, por la 
Universidad de Nevada, Las Vegas (USA), por el 
Imperial College de Londres (UK), y por las siguientes 
personas: Yuri Panchul (IMG USA), Munir Hasan (IMG 
UK), Prashant Deokar (IMG India), Mahesh Firke (IMG 
India) Parimal Patel (Xilinx), Bruce Ableidinger (IMG 
USA), Kent Brinkley (IMG USA), Rick Leatherman 
(IMG USA), Chuck Swartley (IMG USA), Sean Raby 
(IMG UK), Michio Abe (IMG Japan), Bingli Wang 
(IMG China), Sachin Sundar (IMG USA), Alex Wong 
(Digilent Inc.), Matthew Fortune (IMG UK), Jeffrey 
Deans (IMG UK), Zubair Kakakhel (IMG UK), 
Laurence Keung (IMG UK), Roy Kravitz (Portland State 
University), Dennis Pinto (Universidad Complutense de 
Madrid), Tejaswini Angel (Portland State University), 
Christian White, Gibson Fahnestock, Jason Wong, 
Cathal McCabe (Xilinx), y Larissa Swanland (Digilent). 

REFERENCIAS 
[1] S. Harris, R. Owen, E. Sedano, D. Chaver, “MIPSfpga: Hands-

On Learning on a Commercial Soft-Core”, Proceedings of the 
IEEE European Workshop on Microelectronics Education, 
EWME (Southampton, UK), 11-13 de Mayo de 2016. 

[2] Zubair Lutfullah Kakakhel et al. “From Verilog to Linux: 
Coherency in the Classroom by Empowering Academics with an 
Industrial MIPS Processor and a System on Chip Design which 
Runs Linux”, Proceedings of the Embedded World Conference 
(Nuremberg, Alemania), 23-25 de Febrero de 2016. 

[3] D. Harris and S. Harris, “Digital Design and Computer 
Architecture”, 2nd Edition, Elsevier Science & Technology, Julio 
de 2012. 

[4] Imagination Technologies Ltd, "MIPSfpga". 
https://community.imgtec.com/university/resources. 

[5] Imagination Technologies Ltd, “MIPS32® microAptiv™ UP 
Processor Core Family Datasheet”, 31 de Julio de 2013. 

[6] ARM, “AMBA® 3 AHB-Lite Protocol Specification”, 2006. 
[7] Digilient Inc., “Nexys4 DDR™ FPGA Board Reference 

Manual”, 11 de Septiembre de 2014. 
[8] Terasic Inc, “DE2-115 User Manual”, 2013. 
[9] Altera - NIOS-II Processor. 

https://www.altera.com/products/processors/overview.html. 
[10] Xilinx - MicroBlaze Soft Processor Core. 

http://www.xilinx.com/products/design-tools/microblaze.html. 
[11] ARM – Cortex M0 Design Start. 

http://www.arm.com/products/designstart/index.php. 
[12] Oracle – Open SPARC. 

http://www.oracle.com/technetwork/systems/opensparc/index.ht
ml. 

[13] Aeroflex Gaisler – LEON series Softcores. 
http://www.gaisler.com/. 

[14] Waterman, A., Lee, Y., Patterson, D.A., Asanovic, K., "The 
RISC-V Instruction Set Manual, Volume I: User-Level ISA", 
Version 2.0, 2014. 

[15] OpenCores – OpenRISC. http://opencores.org/or1k/Main_Page. 



 Diseño de Sistemas

Parte II.- I Jornadas de Computación 
Empotrada y Regonfigurable





551

Actas Jornadas Sarteco 2016, pp. 551-559© Ediciones Universidad de Salamanca

Implementación de técnicas de estimación de
la presión arterial a partir de ECG y PPG

José M. Bote 1 , Joaqúın Recas 1, Román Hermida 1 y Marian Diaz-Vicente

Resumen—Este trabajo realiza una comparativa ex-
perimental de diferentes métodos recogidos en la li-
teratura de estimación de presión arterial a partir de
técnicas no invasivas basadas en diferencias tempo-
rales entre la señal de electrocardiograma (ECG) y la
fotopletismograf́ıa (PPG).

Para ello se ha desarrollado una aplicación móvil
Android capaz de monitorizar estas señales en tiempo
real, de forma continua y no invasiva, obteniendo
constantes vitales como el pulso cardiaco, la ox́ımetria
y la estimación de la presión arterial. Para obtener
valores fiables de presión es necesaria una calibración
previa del sistema para cada sujeto frente a un esfingo-
manómetro, situando a la persona en un rango amplio
de presiones mediante un ejercicio aeróbico sostenido
en el tiempo, iniciado y finalizado en el reposo. Esta
calibración permite establecer el mejor método de es-
timación de la presión de un grupo representativo de
10 métodos diferentes recogidos por la literatura. Una
vez calibrado el sistema, los valores de presión arterial
son inferidos a partir de la señal de ECG y PPG, sin
la necesidad del esfingomanómetro.

Los resultados experimentales obtenidos con 3 su-
jetos muestran coeficientes de determinación R2 cer-
canos a 0.8 para algunos de los modelos estudiados,
indicando que existe una correlación entre la presión
arterial sistólica y diastólica medidos por un esfingo-
manómetro y el tiempo de llegada de la onda de pulso
sangúıneo (PAT) o variables temporales de la PPG.

Palabras clave— Presión sangúınea, electrocardio-
grama (ECG), fotopletismograf́ıa (PPG), tiempo real,
Android

I. Introducción

UNO de los retos más importantes de la medicina
preventiva es la lucha contra las enfermedades

cardiovasculares, principal causa de mortalidad en
los páıses occidentales [1]. Reducir los riesgos cardio-
vasculares pasa por controlar diferentes parámetros
fisiológicos entre los que se encuentran las cinco cons-
tantes vitales más importantes: el pulso cardiaco, la
presión sangúınea, la respiración, la temperatura y la
pulsioximetŕıa [2]. Monitorizar estos signos vitales
de forma continua permite registrar eventos pun-
tuales que no se manifiestan asiduamente y puede
prevenir afecciones tanto en personas sanas como con
patoloǵıas. Entre dichas constantes vitales, conocer
la tensión o presión arterial permite controlar enfer-
medades como la hipertensión, que puede conducir a
infartos, o la hipotensión, que puede privar al cuerpo
de ox́ıgeno llegando a dañar órganos como el corazón
o el cerebro.

Actualmente, la monitorización de la presión arte-
rial se lleva a cabo a partir de métodos basados prin-
cipalmente en auscultación y oscilometŕıa [3]. Estas

1J.M. Bote, J. Recas y R. Hermida, Dpto. de
Arquitectura de Computadores y Automática, Universi-
dad Complutense de Madrid, e-mail: jmbrosado@ucm.es,
recas@ucm.es, rhermida@ucm.es.

técnicas miden de forma indirecta la tensión a partir
de un esfingomanómetro o tensiómetro, compuesto
de un brazalete inflable, un manómetro y un este-
toscopio. El sistema oprime la arteria braquial aus-
cultando el intervalo de los sonidos de Korotkoff [4].
Aunque son técnicas no invasivas, pueden llegar a
ser molestas para pacientes que requieran una obser-
vación más estricta debido a su naturaleza mecánica,
además de obligar a respetar un periodo refractario
de varios minutos para la recuperación mecánica de
la arteria en el caso de una nueva medición [5].
Recientemente, se han desarrollado métodos no in-

vasivos que permiten estimar la presión arterial a
partir de la relación entre dos parámetros fisiológicos
no mecánicos, que permiten una monitorización de
la tensión de forma continua. El primer parámetro
es el electrocardiograma (ECG), que representa la
actividad eléctrica del corazón [6, p. 210-217] y
puede medirse de forma sencilla mediante unos elec-
trodos situados en el tronco superior del paciente.
El segundo de los parámetros, la fotopletismografia
(PPG), representa los cambios relativos del flujo
sangúıneo de los capilares más externos. Se mide
mediante un pulsiox́ımetro, un sensor óptico que tra-
baja en las bandas del rojo e infrarrojo y que además
de medir estas variaciones del flujo sangúıneo propor-
ciona el nivel de saturación de ox́ıgeno en sangre.
Este trabajo se organiza tal y como se describe

a continuación. En la Sección II se recogen las di-
ferentes técnicas de medición de la presión arterial
sangúınea. En ella se describe detalladamente el
principio f́ısico que subyace en la técnica no invasiva
basada en la velocidad de la onda de pulso o Pulse
Wave Velocity (PWV) y los diferentes métodos de la
literatura que lo emplean para estimar la presión. La
Sección III describe la metodoloǵıa empleada en los
experimentos basados en 10 de los modelos más re-
presentativos, obtenidos a partir de los estudios ana-
lizados. Además se presenta una aplicación desarro-
llada en Android para la monitorización en tiempo
real de ECG y PPG y la estimación de la presión
arterial. Para finalizar, la Sección IV presenta los
resultados experimentales de la evaluación de estos
modelos y la Sección VI recoge las conclusiones del
trabajo realizado.

II. Medida de la presión sangúınea

La tensión o presión sangúınea es la fuerza que
ejerce el flujo sangúıneo sobre las paredes de los va-
sos arteriales al circular por ellos. Existen dos com-
ponentes en la presión arterial: la presión sistólica
(SBP) y la presión diastólica (DBP). La presión
sistólica se asocia al valor máximo que toma la
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presión y toma su nombre de la śıstole, cuando el
corazón se contrae y la sangre es eyectada sobre la
pared arteriales. Los valores que se consideran nor-
males para una persona sana se encuentran por de-
bajo de 120 mmHg [7]. Por otra parte, la presión
diastólica se asocia con el valor más bajo, en la
diástole, cuando el corazón se relaja tras la eyección
de sangre, mostrando la distensibilidad de las pare-
des de las arterias. Los valores normales de la presión
diastólica se sitúan por debajo de 80 mmHg [7].

Los métodos más empleados en la medida de la
presión pueden clasificarse en dos grandes grupos:
métodos invasivos y no invasivos. Los métodos inva-
sivos emplean una cánula en la arteria para obtener
medidas directas y precisas de la presión; sin em-
bargo, esta práctica es aplicable únicamente en en-
tornos controlados como hospitales bajo supervisión
médica, debido al riesgo que puede suponer para el
paciente. Solo se recurre a este tipo de métodos en
casos de cuidados intensivos, anestesioloǵıa o inves-
tigación médica. Por otra parte, los métodos no in-
vasivos son los empleados de forma más habitual,
proporcionan medidas indirectas de la presión, ape-
nas son molestos y no suponen ningún riesgo para
el paciente. Los métodos no invasivos utilizan un
esfingomanómetro para la medición indirecta de la
presión basándose en diferentes técnicas como la aus-
cultación, la oscilometŕıa y la tonometŕıa.

El método de la auscultación, desarrollado por
Korotkoff en 1905, emplea un estetoscopio para es-
cuchar los sonidos de Korotkoff causados por el paso
de la sangre a través de la arteria al recuperarse de
la constricción producida por un manguito que se
infla y se desinfla. El primer sonido determina el
valor de la presión sistólica y el quinto, la diastólica
[8]. La oscilometŕıa, estudiada por Marey en 1876
y desarrollada por Erlanger en 1904, es una técnica
análoga a la auscultación en la que un transductor
recoge las amplitudes de oscilación de las arterias
mientras el brazalete se va desinflando. Es el método
usado actualmente por los dispositivos automáticos
o semiautomáticos [3]. La tonometŕıa, desarrollado
por Pressman y Newgard en 1963, estima la presión
sangúınea a partir de alteraciones de la onda de pulso
en la superficie de la arteria. Los tejidos superfi-
ciales entre la arteria y el transductor de presión son
los que transmiten la onda de pulso, obteniendo una
señal muy precisa, ya que no se oprime la arteria
completamente [9], [10].

A. Principio f́ısico de la estimación de la presión:
velocidad de la onda de pulso (PWV)

En la actualidad, existen estudios que relacionan
la presión sangúınea con la velocidad de la onda de
pulso (Pulse Wave Velocity (PWV)). El origen de
estas investigaciones [11] se remonta al matemático
suizo Leonhard Euler, quien propuso las ecuaciones
que reǵıan la conservación de la masa y cantidad de
movimiento en un tubo unidimensional y distensible,
sin lograr resolverlas con éxito como śı lo hab́ıa hecho
con los tubos ŕıgidos. Posteriormente, el cient́ıfico

inglés Thomas Young derivó una expresión para la
velocidad de una onda de pulso en una arteria a par-
tir de las leyes de Newton para la velocidad del sonido
en un gas compresible; y el alemán Weber estudió la
velocidad de las ondas en tubos elásticos basándose
en las leyes de conservación de Euler.

No fue hasta 1878, cuando el f́ısico holandés Moens
publicó un trabajo experimental sobre la veloci-
dad de la onda en tubos elásticos y el matemático
holandés Korteweg, un estudio teórico análogo. La
conclusión de sus investigaciones determinaron que
la velocidad de la onda de pulso depend́ıa de la elas-
ticidad de la pared del tubo y de la compresibilidad
del fluido. En particular, para un fluido incompresi-
ble como la sangre y un tubo elástico con una pared
delgada como la arteria, Moens y Korteweg derivaron
la ecuación (1) donde c es la velocidad de la pulso, E
el módulo de Young, h el grosor de la pared arterial,
r el radio de la arteria y ρ la densidad de la sangre
[12]. Existe una relación exponencial entre el módulo
de Young E y la presión P : E = E0e

γP donde E0

representa el módulo de Young a presión nula y γ es
un coeficiente que vaŕıa entre 0.016 y 0.018 mmHg−1

en función de cada sujeto [13], [14].

c = PWV =

√

Eh

2rρ
(1)

Finalmente, la velocidad de la onda de pulso es
una medida que puede ser hallada de forma indirecta
mediante una distancia conocida L y el tiempo que
tarda en recorrer esa onda de pulso dicha distancia.
Por tanto, a partir de medidas directas de la longitud
de la arteria y el tiempo que el pulso sangúıneo tarda
en recorrerla, pueden inferirse valores para la presión
sangúınea. Sin embargo, ya que no es posible medir
la longitud de la arteria de forma directa, el objetivo
es fijar una distancia y estimar los valores de presión
sangúınea a partir de variaciones en el tiempo de
tránsito del pulso.

De forma general, para estimar la presión arterial
latido a latido se emplea la diferencia temporal entre
un punto caracteŕıstico en la señal de ECG recogido
por un sensor en el pecho del paciente y otro punto en
la señal de PPG, medido habitualmente en el dedo
de la mano, el lóbulo de la oreja [15], el dedo del
pie [16]. etc. El punto de referencia escogido en el
ECG es el pico de la onda R ya que esta onda es
la más pronunciada y, por tanto, la referencia más
fácil de detectar. En el caso de la PPG, no existe un
convenio claro sobre qué punto de referencia elegir,
como se verá en secciones posteriores.

En cualquier caso, es conveniente aclarar que la di-
ferencia temporal entre el pico de la onda R de ECG
y un punto de la PPG es definido como el tiempo
de llegada del pulso (PAT) y no es exactamente el
tiempo de tránsito del pulso (PTT). Esto es debido
a que una vez que ha ocurrido la despolarización del
ventŕıculo (complejo QRS del ECG), la sangre no es
eyectada hasta pasado un tiempo conocido como pe-
riodo pre-eyectivo (PEP). Este periodo pre-eyectivo
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es el tiempo que tarda el miocardio en elevar sufi-
cientemente la presión para abrir la válvula aórtica
y expulsar la sangre del ventŕıculo [17]. Por tanto,
se puede afirmar que el tiempo de llegada del pulso
(PAT) que se suele utilizar en este método tiene dos
contribuciones: el periodo pre-eyectivo (PEP) y el
tiempo de tránsito de pulso (PTT), cumpliéndose la
relación (2). La Fig. 1. muestra gráficamente las
definiciones anteriores.

PAT = PEP + PTT (2)

PEP

ECG
PPG

PAT
PTT

Fig. 1. Relación entre PAT y PTT.

B. Métodos basados en ECG y PPG

Los métodos basados en fotopletismograf́ıa (PPG)
y electrocardiograf́ıa (ECG) para la estimación de la
tensión arterial tienen como principio f́ısico de par-
tida la ecuación de Moens-Korteweg (1) vista ante-
riormente.
Uno de los primeros estudios fue realizado por

Chen et al. [13] donde afirmaban que no es posible
determinar valores absolutos de presión sangúınea
sino variaciones de ella a partir de la expresión
∆P = −2∆T/(γT ), obtenida suponiendo que las
únicas variaciones de la presión provienen de varia-
ciones pequeñas en el módulo de Young, donde γ es
un coeficiente a estimar para cada persona y T es
el tiempo correspondiente al PAT. Consideraron que
la presión tiene dos componentes, una continua que
vaŕıa muy lentamente y una componente alterna que
se corresponde con la expresión anterior. Mueshlsteff
et al. [14], partiendo de la misma ecuación de Moens-
Korteweg y linealizando la expresión del módulo
de Young como E � E0(1 + αP ), obtuvieron una
relación inversa cuadrática entre la presión y el
tiempo de tránsito de pulso, P ∝ 1/PTT 2, donde
α y E0 son constantes a ajustar para cada sujeto.

Por otra parte, otras investigaciones se dirigen en
una dirección opuesta. Gosling et al. [12] afirman
que la ecuación de Moens-Korteweg no es válida
para la estimación de la presión ya que parte de
supuestos que no son válidos como asumir que las
paredes arteriales son isótropas y experimentan cam-
bios isovolumétricos con la presión sangúınea. Según
Gosling et al. la arteria no puede modelarse a partir
del módulo de Young.
En cuanto al estudio del periodo pre-eyectivo,

Payne et al. [18] realizaron estudios determinando
que este tiempo contribuye de manera importante
en el PAT y que además el PEP es variable, por lo

que el PAT no puede ser considerado como un es-
timador válido de la presión. Mueshlsteff et al. [14]
concluyeron que las variaciones en el PAT provienen
tanto del PEP como del PTT y, aunque estas con-
tribuciones no tienen siempre el mismo peso, las
variaciones en el PEP son siempre superiores a las
del PTT, por lo que el PEP tiene una gran influen-
cia en el PAT. En sus investigaciones encontraron
una relación lineal entre el PAT y la presión sistólica
para personas que realizaban actividades f́ısicas de
forma habitual. Sin embargo, dicha relación no era
lineal para personas sedentarias.

Por otro lado, otros estudios miden el tiempo de
tránsito de pulso (PTT) utilizando únicamente el
mismo punto de referencia en dos señales de PPG
medidas en dos puntos diferentes del cuerpo, como
son el dedo de la mano y el dedo del pie [19]. Foo et
al. [16], quienes también realizaron estudios sobre el
PEP fijando su valor como constante (160 ms para un
adulto), compararon esta técnica con valores medi-
dos del PAT a los que se le restaba el PEP fijo de 160
ms. Como conclusión establecieron que, aún exis-
tiendo cierta correlación con la presión sangúınea,
ninguno de los dos métodos anteriores son plena-
mente fiables debido a la complejidad del sistema
circulatorio humano. Las presiones estimadas a par-
tir de medidas recogidas en los dedos de las manos
mostraban presiones parecidas a la de la aorta, ya
que no está presente el efecto de la gravedad, mien-
tras que las estimaciones de las presiones a partir
de las medidas de los dedos de los pies depend́ıan
de la posición corporal en la que se encontraban los
pacientes. En la misma ĺınea, Smith et al. [20] es-
tablecieron que no pueden extrapolarse valores abso-
lutos de PTT para medir la presión sangúınea. Sin
embargo, pueden ser usados para predecir cambios en
la presión sangúınea en un periodo corto de tiempo.

Otros trabajos se dirigen hacia la estimación de
la presión a partir de varias variables. Cattivelli et
al. [17] propusieron que la presión sangúınea se rela-
ciona de manera lineal con PAT y con la frecuencia
card́ıaca. El PAT puede ser medido desde la onda R
de ECG hasta el pie de la señal de PPG, el punto
medio o el máximo. En sus estudios determinaron
que son necesarios periodos previos de calibración
de al menos 1 hora y 20 minutos para obtener re-
sultados correctos. Chua et al. [21] combinaron la
amplitud de la señal de PPG con el PAT, medido
entre el pico de la onda R de ECG y el punto de
máximo gradiente de PPG, en dos latidos consecuti-
vos para la estimación de la tensión, obteniendo una
correlación más elevada con la presión sistólica que
con la diastólica.

Poon et al. [22] y Bin Noordin [8] propusieron unas
ecuaciones con varias variables, más complejas que
las anteriores, donde tanto la presión sistólica como
diastólica se relacionan entre śı y de forma inversa y
cuadrática con el PAT más un término logaŕıtmico
del PAT para la presión sistólica.

En cuanto al punto de referencia elegido en la PPG
no existe un convenio claro, existen estudios que em-
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plean, por ejemplo, el 25 % del tramo de subida [16],
otros el 50 % [23] y otros tanto en el 25 % como en el
50 % [20]. Yoon et al. [24] estudiaron la correlación
entre ambas presiones y el PAT, medido hasta el pie
de la PPG y medido hasta el máximo de la primera
derivada de PPG. Además estudiaron otras medidas
temporales como el tiempo de ascenso en la curva
de PPG (tiempo de sistólica), el tiempo de descenso
o relajación (tiempo de diastólica) y el ancho tem-
poral del pico a 2/3 de la amplitud de PPG, que
ya fue propuesto anteriormente por Awad et al. [25]
empleando 1/2 en lugar de 2/3. En sus estudios en-
contraron que la mejor correlación para la presión
sistólica se obteńıa a partir del PTT medido hasta
el máximo de la primera derivada de PPG y para la
presión diastólica, a partir del tiempo de diastólica.
También Teng et al. [26] realizaron estudios sobre los
tiempos de sistólica, diastólica y el ancho del pico a
1/2 y 2/3 de la amplitud de PPG.

III. Metodoloǵıa

A continuación se expone la metodoloǵıa empleada
en este trabajo. El primer objetivo es realizar una
comparativa experimental de los métodos de esti-
mación de la presión arterial existentes en la lite-
ratura. Para ello, estos métodos son evaluados me-
diante experimentos realizados a 3 personas en los
que se registra el ECG, la PPG y la presión arte-
rial dada por un esfingomanómetro. A partir de la
correlación de estas variables se determina el mejor
modelo para cada sujeto y la presión arterial puede
inferirse de forma continua y no invasiva, sin necesi-
dad del esfingomanómetro.
Como se ha expuesto en la Subsección II-B, los

modelos empleados en la estimación de la presión
utilizan diferentes variables y, en algunos de ellos,
con dependencias funcionales diferentes. A priori, no
existen indicios que determinen cuáles de los modelos
son los más acertados ni una comparativa entre ellos.
La Tabla I recoge 10 de los modelos propuestos como
posibles estimadores de la presión y la Fig. 2, las
variables utilizadas en dichos modelos.

ECG
PPG1/HR

PATp

PATf t1 t2

WT

Ventana de
delineación PPG

Fig. 2. Definiciones de tiempos para ECG y PPG.

El modelo 1 es propuesto por Cattivelli et al. [17],
donde se estima la presión a partir del PATp, la dife-
rencia entre el pico de la onda R de ECG y el máximo
de PPG posterior, junto con la frecuencia cardiaca
para cada latido. Debe ser tomado en consideración
que éste es el único de los modelos multivariable con-
siderado en este trabajo y que la adición de cualquier
variable nueva a un modelo anterior siempre incre-

menta su correlación, por lo que, para correlaciones
semejantes siempre es mejor considerar como válido
aquél que incluya un menor número de variables de
entrada.
Los modelos 2 y 3 relacionan proporcionalmente

la presión sangúınea con el PAT [8]. El modelo 2
emplea el PATp, el máximo de PPG, mientras que
el 3 utiliza el PATf , definido como el pie de PPG.
Los modelos 4 y 5, emplean las mismas variables an-
teriores pero la dependencia funcional en estos casos
es cuadrática inversa [14].
Los modelos 6 y 7 utilizan como variable de esti-

mación el tiempo de tránsito de pulso (PTT) (2). En
la literatura se han encontrado estudios que estiman
este tiempo como variable y otros como constante.
En una primera aproximación y ante la imposibili-
dad de medir directamente este tiempo, se tomará
como una constante de 160 ms, [16]. Es conveniente
aclarar que si el PEP es constante o su variabilidad
es pequeña respecto del PAT, los modelos 2 y 3 pre-
sentaŕıan los mismos resultados empleando el PAT
o el PTT, ya que la adición o sustracción de una
constante a estos modelos lineales no modificaŕıa los
parámetros del ajuste, salvo una traslación del mo-
delo.
Los modelos 8, 9 y 10 han sido propuestos por

Awad et al. [25], Teng et al. [26] y Yoon et al. [24]
basados en medidas temporales de la señal de PPG
exclusivamente: t1 se define como el tiempo de as-
censo en la curva de PPG o tiempo de sistólica,
t2 el tiempo de descenso o relajación o tiempo de
diastólica y WT el ancho temporal del pico a 2/3 de
la amplitud de PPG.

TABLA I

Modelos empleados en la estimación de las presiones

sangúıneas.

Modelo {SBP,DBP}
1 a · PATp+ b ·HR+ c
2 a · PATp+ b
3 a · PATf + b
4 a

(PATp)2
+ b

5 a
(PATf)2

+ b

6∗ a
(PATp−PEP )2

+ b

7∗ a
(PATf−PEP )2

+ b

8 a ·WT + b
9 a · t1 + b
10 a · t2 + b

∗PEP = 160 ms.
a, b y c son constantes a ajustar.

A. Delineación de ECG y PPG

Para la comparación de los modelos recogidos en
la Tabla I es necesario calcular todas las variables
temporales anteriores, por lo que es esencial deli-
near previamente una serie de puntos caracteŕısticos,
tanto en el ECG como en la PPG (ver Fig. 2).
La única referencia necesaria en el ECG es el pico

de la onda R, el cual constituye el inicio de lo que
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se ha definido con anterioridad como PAT. Además,
a partir de la diferencia entre los picos de dos on-
das R consecutivas se calcula la frecuencia cardiaca
(HR), que es una de las variables necesarias incluidas
en el modelo 1. Para realizar esta delineación se ha
empleado un delineador de ECG basado en wavelets
[27], capaz de realizar una delineación completa del
ECG (complejo QRS y ondas P y T) en tiempo real,
de la que solo será necesaria la información corres-
pondiente a los picos de las ondas R.

En el caso de la PPG, es necesario delinear cuatro
puntos caracteŕısticos para terminar de calcular cada
PAT. Estos puntos son definidos como pie, wt-ini,
máximo y wt-fin según la Fig. 2 y por proximidad al
pico de la onda R, es decir, el pie será el punto más
cercano al pico de la onda R mientras que wt-fin será
el más lejano.

El proceso de delineación de la PPG se realiza por
ventanas, que son delimitadas por dos picos de ondas
R consecutivos. Una vez que el intervalo de PPG
queda definido, el primer punto que se busca es el
máximo, que es el punto de mayor amplitud de la
curva. Hallado este máximo, se localiza el pie de la
curva como el inicio del tramo de máxima pendiente
que antecede al máximo. Finalmente, wt-ini ywt-
fin se localizan anterior y posteriormente al máximo
a partir del valor de la amplitud calculada como la
diferencia entre la señal en el máximo y en el pie.

El punto más dif́ıcil de determinar en la señal de
PPG es el pie como ya estudiaron Kazanavicius et
al. [28] y Posada-Quintero et al. [29], proponiendo
cuatro métodos diferentes para localizarlo. En este
trabajo, el método elegido consiste en localizar el pie
a partir del máximo de la segunda derivada de PPG,
filtrada mediante un filtro paso-bajo Butterworth de
orden 10 y frecuencia de corte de 16Hz.

Una vez delineados los puntos en el ECG y en la
PPG, pueden calcularse las variables temporales de
los modelos a estudiar, donde PATp es definido entre
el máximo y el pico de la onda R y PATf entre el
pie y el pico de la onda R. Las variables t1, t2 y WT
son las definidas anteriormente y para las cuales solo
son necesarios los puntos delineados en la PPG.

B. Montaje experimental

Ya que los modelos que estiman la presión arterial
anteriormente vistos se basan en regresiones linea-
les, es necesario adquirir pares de valores tiempos-
presiones para un rango amplio de presiones. Cuanto
mayor sea el rango de presiones, mayor será el rango
de tiempos y, por tanto, mejor será el ajuste lineal
realizado. El experimento propuesto trata de situar
a la persona en un amplio rango de presiones arteria-
les que son medidas mediante un esfingomanómetro,
mientras tanto, el ECG y la PPG son registradas de
forma continua con un sistema que se explica en la
sección siguiente.

El desarrollo del experimento consistirá en una
primera parte de reposo, donde se obtendrán me-
didas de presiones sistólica y diastólica bajas; una
segunda parte, donde se le pide al sujeto que realice

algún tipo de ejercicio aeróbico progresivo en inten-
sidad y sostenido en el tiempo, con el objetivo de
lograr valores de presiones elevados; y finalmente,
una tercera parte, donde se vuelve al reposo lenta-
mente, disminuyendo los valores de presión. Las me-
didas realizadas por el esfingomanómetro tienen que
ser distanciados varios minutos entre cada toma de
medida para dejar que las arterias se recuperen del
esfuerzo al que son sometidas debido a la opresión
mecánica del manguito [5].

B.1 Adquisición de datos

Como se ha visto anteriormente, en el estudio de
los diferentes modelos es necesario recoger previa-
mente información de 3 señales biológicas diferentes:
ECG, PPG y presión arterial. En este trabajo se ha
utilizado un prototipo experimental desarrollado por
SmartCardia, una spin-off perteneciente al Embed-
ded Systems Laboratory (ESL) de la École Polytech-
nique Fédérale de Lausanne (EPFL). Este sistema
empotrado portátil (wearable) y de bajo consumo se
encarga de recoger de forma śıncrona el ECG y la
PPG, mientras que la presión sangúınea se obtendrá
a partir de un tensiómetro digital Omron M10-IT de
brazo validado cĺınicamente.
La obtención del ECG se realiza mediante el con-

versor analógico digital ADS1294 [30], con 4 canales
y 24 bits de resolución y con un front-end de ECG in-
tegrado. Este módulo recoge datos de la derivación I
(definida por Einthoven como la diferencia de poten-
cial entre brazo derecho y brazo izquierdo) mediante
2 electrodos incrustados en una cinta extensible situ-
ada alrededor del tronco superior a la altura del pe-
cho. La frecuencia de muestreo del ECG es 250Hz.
La PPG es obtenida a partir de un módulo OEM

III y un sensor óptico Nonin 8000H [31] empleado
en entornos cĺınicos con una frecuencia de muestreo
de 83.3Hz. Este módulo también proporciona valo-
res de oximetŕıa o nivel de saturación de ox́ıgeno en
sangre.
Este sistema empotrado portátil env́ıa los datos en

tiempo real a una aplicación Android que los muestra
por pantalla, también en tiempo real, y los almacena
para su posterior tratamiento en MATLAB. En la
Fig. 3 se muestra el montaje experimental empleado.

Fig. 3. Montaje experimental.
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ECG

PPG

Fig. 4. Delineación de ECG y PPG.

B.2 Calibración mediante MATLAB

Una vez finalizado cada experimento, se realiza la
calibración del sistema mediante MATLAB. Debido
al posible ruido que puedan contener las señales de
ECG y PPG, es necesario un preprocesado, por lo
que ambas señales son filtradas con filtros paso-bajo
eliminando toda contribución de ruido: eléctrico,
muscular, recolocación de electrodos, mala sujeción
del sensor de PPG, etc.
A continuación se realiza la delineación del ECG y

la de la PPG como se describe en la Subsección III-A
y se procede a calcular todas las variables descritas
por los modelos de la Tabla I. La Fig. 4 muestra
un extracto de las señales de ECG y PPG con su
correspondiente delineación. Para minimizar posi-
bles fallos en la delineación de ambas señales solo se
aceptan aquellos valores temporales incluidos en el
intervalo (0.25 µ, 1.75 µ) donde µ representa la me-
dia de cada variable. El único criterio para descartar
valores a priori es que sean claramente erróneos, por
lo que el intervalo elegido cumple con el cometido de
forma correcta.
Una vez que se han obtenidos las variables latido

a latido y que estos valores superan un criterio de
validez, a cada valor de presiones adquirido por el
tensiómetro se le asocia una media de los valores
temporales de los 10 latidos anteriores. Promediar
para un grupo de latidos permite minimizar el error
en la medida cada variable.
Las parejas de valores presiones-tiempos permiten

evaluar la bondad de los ajustes lineales de los mode-
los de la Tabla I, obteniendo el coeficiente de deter-
minación R2 para cada regresión y sus parámetros a,
b y c. Una vez evaluados los 10 modelos, se comparan
eligiendo automáticamente el de mayor coeficiente de
determinación como mejor estimador tanto para la
presión sistólica como para la diastólica, junto con
sus parámetros, y a partir de ese instante ya puede
ser utilizado en la estimación de la presión arterial
para ese sujeto de prueba.

B.3 Aplicación Android

Se ha desarrollado una aplicación original en An-
droid para adquirir, procesar y delinear el ECG
y PPG en tiempo real, obteniendo constantes vi-
tales del sujeto tales como la frecuencia cardiaca,
la oximetŕıa y la estimación de la presión arte-
rial. Además, esta aplicación permite la visualización
de estas señales en tiempo real gracias a las li-

breŕıas del proyecto Flot Android Chart [32] con
licencia LGPL. La aplicación desarrollada se usa,
tanto para la adquisición de datos que permiten
la calibración previa del sistema frente a un esfin-
gomanómetro como estándar de referencia, como
la posterior monitorización continua de la persona.
Una captura del front-end se recoge en la Fig. 5.

Fig. 5. Aplicación Android para delineación de ECG y PPG
en tiempo real.

IV. Resultados

El experimento descrito en la Sección III-B se ha
llevado a cabo en 3 sujetos diferentes realizando dis-
tintos tipos de ejercicios aeróbicos. El sujeto 1 ha
sido sometido a un ejercicio aeróbico sentado sobre
una bicicleta, mientras que los sujetos 2 y 3 han rea-
lizado un ejercicio de elevación alterna de piernas a
ritmo sostenido en la posición decúbito supino. Am-
bos sujetos parten y finalizan el ejercicio en reposo.
La Fig. 6 muestra la evolución temporal de las

presiones durante uno de los experimentos. Puede
apreciarse como los valores tanto de presión sistólica
como de presión diastólica son mı́nimas en el reposo
y aumentan con el ejercicio, al igual que la frecuencia
cardiaca.
A modo de ejemplo, la Fig. 7 refleja la evolución

temporal de la variable definida como PATp (dife-
rencia temporal entre el pico de la onda R de ECG
y el máximo de la PPG) para el mismo experimento
de la Fig. 6. Como puede observarse para esta per-
sona, existe una relación inversa entre las presiones
sistólica y diastólica y el PATp, ya que en el tramo
de ejercicio los valores de presión arterial aumentan
mientras que la variable temporal PATp disminuye.
De forma general, se ha observado que la relación in-
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Fig. 6. Evolución temporal de las presiones durante el exper-
imento del sujeto 1.

versa de la presión con el PATp se mantiene para
los 3 sujetos. Análogamente, la presión muestra
una relación inversa con el PATf y con el tiempo
de diastólica t2; sin embargo, no se ha apreciado
ninguna relación clara ni con el ancho del pulso de
PPG (WT ) ni con el tiempo de sistólica t1.

Fig. 7. Evolución temporal del PATp para el experimento
del sujeto 1.

La Tabla II recoge los coeficientes de determi-
nación R2 de los 10 modelos evaluados para cada
persona. Según los resultados obtenidos, los mode-
los que presentan mejor coeficiente de determinación
son el 1 y el 10, cuyos valores son cercanos a 0.8. Por
otra parte, se observan modelos con escasa o nula
correlación para los 3 sujetos, como los modelos 8 y
9, basados en la anchura del pulso de PPG (WT ) y el
tiempo de sistólica (t1) respectivamente. En el caso
particular del modelo 9, puede observarse cómo este
modelo se ajusta bien para la presión sistólica del su-
jeto 1 y, sin embargo, la correlación es prácticamente
nula para el sujeto 3. Esto indica la posibilidad de
que no todos los modelos funcionan igual para todas
persona.

Como ejemplo, la Fig. 8 y 9 muestran las rectas
de regresión de los mejores modelos obtenidos para
el sujeto 1 (modelo no5 para la presión sistólica y
modelo no10 para la presión diastólica).

TABLA II

Coeficientes de determinación R2 de los modelos

evaluados para experimentos en 3 sujetos.

Mod.
Sujeto 1 Sujeto 2 Sujeto 3

SBP DBP SBP DBP SBP DBP
1 0.767 0.817 0.765 0.917 0.756 0.789

2 0.646 0.573 0.717 0.806 0.417 0.393
3 0.785 0.769 0.712 0.830 0.453 0.361
4 0.697 0.596 0.703 0.777 0.442 0.415
5 0.836 0.767 0.726 0.820 0.500 0.383
6 0.734 0.613 0.703 0.777 0.442 0.415
7 0.759 0.496 0.726 0.820 0.500 0.383
8 0.407 0.640 0.184 0.276 0.051 0.061
9 0.733 0.456 0.272 0.261 0.052 0.080
10 0.767 0.830 0.758 0.920 0.742 0.765

Fig. 8. Mejor ajuste de la presión sistólica para el sujeto 1
(modelo no5).

V. Discusión

De entre los modelos que estiman la presión a
partir de ECG y PPG, existen tres ĺıneas de inves-
tigación diferentes en función de las variables em-
pleadas en la estimación. Por un lado, existen estu-
dios que determinan que el tiempo de llegada del
pulso (PAT) śı está correlacionado con la presión
mientras que otros estudios caminan en dirección
opuesta, asegurando que no existe ningún tipo de
correlación por lo que no puede ser utilizado como
variable en los modelos. En una situación interme-
dia se sitúan las investigaciones que afirman que aun

Fig. 9. Mejor ajuste de la presión diastólica para el sujeto 1
(modelo no10).
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existiendo cierta correlación entre el PAT y la presión
arterial, el tiempo de tránsito del pulso (PTT)
mantiene una mejor correlación con la presión, por
lo que es considerado como mejor estimador.

Aunque haya estudios que aseguren que el PTT
es mejor estimador que el PAT, su medición sin
aparatos médicos es bastante más complicada que la
del PAT, ya que requiere de un fonocardiógrafo [33].
Sin embargo un estudio de la influencia y variabili-
dad real del PTT en el PAT puede ser relevante para
evaluar la posibilidad y los beneficios de incorporar
esta variable a los modelos existentes y a una posible
monitorización no invasiva en tiempo real.

A. Ventajas del sistema propuesto

El sistema portátil (wearable) presentado en este
trabajo tiene como principal ventaja la estimación de
la presión arterial de forma no invasiva y en tiempo
real. Otros métodos habituales de medición de la
presión requieren de, o bien métodos invasivos, como
la medición directa de la presión a partir del trans-
ductor de una cánula situada directamente en la arte-
ria, o bien métodos no invasivos pero molestos, como
el esfingomanómetro. Aunque la medida más pre-
cisa se obtiene con los métodos invasivos, esto solo
es de aplicación directa en pacientes ingresados en
entornos hospitalarios y bajo supervisión médica.

Mediante métodos basados en ECG y PPG pueden
evaluarse tendencias o fluctuaciones de la presión
sangúınea, algo que no puede ofrecer el método con-
vencional del esfingomanómetro. Por tanto, este
pequeño dispositivo permite una monitorización am-
bulatoria y de forma continuada, sin ninguna moles-
tia más que la necesidad de llevar un cinturón colo-
cado en el pecho y un sensor en la yema de un dedo
de la mano o en otras partes del cuerpo.

Esta plataforma puede ser integrada en redes
de sensores corporales (Wearable Body Sensor Net-
works (WBSN)) [34] cuando estén comercialmente
disponibles. Además, existe la posibilidad de añadir
en un futuro, de forma sencilla, más sensores en la
misma plataforma con el objetivo de realizar una
monitorización más completa de los individuos.

La oportunidad de tener una buena estimación de
la presión arterial en tiempo real, de manera conti-
nuada y sin grandes incomodidades para el paciente
utilizando un sistema como el propuesto en este tra-
bajo, puede abrir un gran abanico de posibilidades en
la gestión de salud pública, por ejemplo, emitiendo
alarmas, avisos preventivos, etc.

B. Limitaciones y futuras ĺıneas de investigación

Entre las limitaciones de esta investigación cabe
destacar: la necesidad de calibrar el sistema para
cada sujeto y los pocos pacientes en los que se ha
podido realizar el experimento.

Esta calibración es actualmente necesaria, puesto
que se infieren variaciones en la velocidad de la onda
de pulso a partir de variaciones temporales entre el
ECG y la PPG, y esto solo es válido en el caso de
que la longitud se suponga constante. Como trabajo

futuro se propone la posibilidad de incluir alguna
variable adicional que estime la longitud recorrida
por la onda de pulso desde el corazón hasta el punto
de medida de la PPG tales como la longitud del brazo
o la estatura del sujeto, que permitirá estudiar la
relación interpersonal de los modelos.

Debido a que el sistema estima la presión a partir
de medidas indirectas de ECG y PPG, es necesaria
una validación de este método para un posible uso
cĺınico. Para ello, una de las posibles mejoras puede
ser la sustitución del esfingomanómetro, considerado
en este trabajo como estándar de referencia, por va-
lores de presión arterial obtenidos directamente me-
diante un transductor en la arteria. De esta forma,
la relación entre los valores de presión estimados me-
diante los métodos basados en ECG y PPG y los de
la presión arterial puede ser determinada de forma
más precisa.

Aunque se ha observado la existencia de modelos
que se ajustan mejor para unas personas que para
otras, la principal limitación en el estudio es haberlo
realizado únicamente con 3 sujetos. Por tanto, se
propone como trabajo futuro un estudio con una
población más amplia, que permita extraer conclu-
siones más profundas y generales.

VI. Conclusiones

En este trabajo se presenta una recopilación y
evaluación experimental de 10 de los principales mo-
delos de estimación de la presión arterial a partir de
ECG y PPG que existen en la literatura. Además
se presenta una aplicación desarrollada en Android
de monitorización no invasiva en tiempo real que ob-
tiene constantes vitales de la persona como la fre-
cuencia cardiaca, el nivel de saturación de ox́ıgeno
en sangre y la estimación de la presión arterial. Para
ello, el sistema debe ser calibrado previamente para
cada persona utilizando en un esfingomanómetro
como estándar de referencia. El modelo que presente
mejor correlación para la presión de los 10 estudiados
será el elegido para esa persona.

De los resultados obtenidos en la evaluación de
los modelos de estimación de presión arterial, puede
apreciarse como el modelo 1 (basado en la combi-
nación del PAT y la frecuencia cardiaca) y el modelo
10 (basado en el tiempo de diastólica) son los mode-
los que presentan mejor coeficiente de determinación
R2 para las 3 personas estudiadas, en torno a 0.8.
Por el contrario, otros modelos basados en el ancho
del pulso de PPG o en el tiempo de sistólica presen-
tan un coeficiente de determinación cercano a 0.

Los resultados experimentales obtenidos para los
3 sujetos estudiados justifican la necesidad de con-
tinuar investigando en esta ĺınea con una base de
pacientes más amplia, para aśı poder determinar la
posible generalización de los modelos evaluados.

El sistema portátil (wearable) presentado en este
trabajo es capaz de registrar el ECG, la PPG y
constantes vitales como la frecuencia cardiaca, la
oximetŕıa y la estimación de la presión arterial, de
forma continua, no invasiva y en tiempo real, pu-
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diendo utilizarse para monitorización primaria, con-
tinua y preventiva en entornos no hospitalarios.
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Abstract—Integrating a Coarse-Grain Reconfigurable Array
(CGRA) in a System-on-Chip (SoC) is often a challenging
endeavor, especially because of software integration issues. In this
paper we show that a runtime partially reconfigurable CGRA
with a most basic controller can be used as an accelerator by
any embedded processor with minimal changes to the original
software. The CGRA itself is easy to program and hides all
its specificities like reconfiguration and data transfers from
the host processor. Yet, it is capable of implementing rather
complex kernels, which makes the integration job easier. We
propose a CGRA architecture and a programing paradigm to
support runtime partial reconfiguration. Experimental results are
presented.

Keywords—econfigurable computing, coarse-grain reconfig-
urable arrays, heterogeneous systemseconfigurable computing,
coarse-grain reconfigurable arrays, heterogeneous systemsr

I. INTRODUCTION

A suitable type of reconfigurable hardware for embedded
devices is the Coarse Grain Reconfigurable Array (CGRA) [1],
due to its compact size and low power consumption. Fine grain
reconfigurable fabrics such as FPGAs can be an alternative
but, compared to CGRAs, embedded FPGA cores consume
significantly more silicon area and power.

A CGRA is a collection of programmable functional units
and embedded memories connected by programmable inter-
connects. This structure is what is called the reconfigurable
array. When given a set of configuration bits, the reconfigurable
array forms a hardware datapath able to execute a certain task
orders of magnitude faster than a conventional CPU. CGRAs
are used as hardware co-processors to accelerate algorithms
that are time/power consuming in regular CPUs.

Normally, the reconfigurable array is used only to ac-
celerate program loops and the non-loop code is run on an
attached processor which has a conventional architecture. For
this reason, CGRAs normally include a conventional processor.
For example, the Morphosys architecture [2] integrates a small
Reduced Instruction Set Computer (RISC) and the ADRES
architecture [3] integrates a Very Large Instruction Word
(VLIW) processor.

When programming a CGRA, it is necessary to partition
the code between the reconfigurable array and the processor.
Such partitioning is normally done manually, as compilers that

are able to do this well have remained elusive despite two
decades of research on the subject. A second problem is how
the data is shared between the processor and the reconfigurable
array. In Morphosys [2], a DMA block is used to transfer
data between the reconfigurable array and a shared memory
(loose coupling). In ADRES [3], shared registers are used
between the VLIW processor and the reconfigurable array.
They have mutually exclusive operation: the system is either in
VLIW mode or reconfigurable array mode but both blocks have
instantaneous access to the data in the shared registers. A third
problem is how the reconfigurable array is configured. Both
Morphosys and ADRES have a configuration memory which
can store a certain number of configuration contexts. Each
configuration context corresponds to a particular hardware
datapath used for acceleration. If the application requires
more configuration contexts than the number of configuration
contexts that can fit in the configuration memory, then the
extra configuration contexts have to be fetched from external
memory, incurring on a performance penalty similar to a cache
miss in a conventional computer architecture.

For the above reasons, it becomes quite difficult to program
a CGRA. In the case of Morphosys, the programmer must
separately code the context words and the main program
running on the RISC processor, which includes the DMA
transfers for data and configuration contexts. Also, the main
program has to manage the reconfigurable array, initiating its
execution and monitoring when it completes execution. These
low level programming tasks can be quite distracting, as the
programmer should concentrate on the application itself.

In this work we adopt a different perspective. First of all,
we observe that the tasks that need to be run on a CGRA are
much simpler than what is normally considered. In the DSP
world many examples of these tasks can be found: Infinite
Impulse Response (IIR) and Finite Impulse Response (FIR)
filters, transforms such as the Fast Fourier Transform (FFT)
and the Discrete Cosine Transform (DCT), and others. These
well defined kernels have simple control code but are very
intensive in terms of data processing. Therefore we propose to
replace the coupled processor in a CGRA with a much simpler
controller. For example, the controller should be complex
enough to control a motion estimation engine, but it does
not need to be as complex as to run an entire video encoder
algorithm. Moreover, the controller needs low latency access
to the reconfigurable array, which may be difficult to guarantee
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with a more complex solution.

In our view, the CGRA is only used for the compute inten-
sive kernels. For the rest of the code, an off-the-shelf solution
such as a general purpose embedded CPU should be used. The
CPU uses the CGRA as an acceleration engine and should
interact with the CGRA using a application programming
interface like the Open Computing Language (OpenCL) [4].
Using an off-the-shelf processor has the advantage of not
having to develop a compiler for it.

In any case, a compiler is needed for the CGRA. The main
difficulty in developing this compiler is supporting the recon-
figurable array. Since we made the CGRA controller simple,
the controller code does not need sophisticated compilation
techniques and optimizations. In this way, we can focus in
developing a compiler that excels in the reconfigurable array
part and is very basic for the controller part. This design
decision avoids the expensive integration of the compiler in
a more general framework such as gcc or llvm.

In other approaches like [2], [3], the configuration con-
texts are prepared or compiled beforehand and are applied at
runtime. One limitation of this approach is the inability to
create or modify configurations during the execution of the
CGRA. However, generating configurations on the fly can be
interesting in the following situations: (1) supporting input
parameters and (2) creating a new configuration by modifying
a similar configuration already in memory.

Most CGRAs are only fully reconfigurable [3], [5], [2], [6]
and do not support partial reconfiguration. The disadvantage
of full reconfiguration is the amount of configuration data that
must be kept and/or moved to/from external memory. Partial
reconfiguration exploits the similarity between consecutive
configurations, and can reduce the amount of configuration
storage/bandwidth at the cost of a more complex reconfigura-
tion hardware infrastructure. The RaPiD architecture supports
partial reconfiguration but only for a subset of the configuration
bitstream [7]. The PACT architecture [8] also supports self
and partial reconfiguration but the reconfiguration process is
significantly slow and users are recommended to avoid it and
resort to full reconfiguration whenever possible.

In this paper we propose Versat, a CGRA that supports
efficient runtime partial reconfiguration. Like other CGRAs,
Versat features a controller module. However, unlike other
approaches, the Versat controller is not meant to execute the
code that cannot be run on the reconfigurable array. The
purpose of the Versat controller is to efficiently deal with
reconfiguration and data transfers, so that the reconfigurable
array becomes a very flexible hardware accelerator that can
be used by any embedded processor. The code that is not
suitable for the reconfigurable array is run on a separate
embedded processor for which a good set of development tools
already exist. In this work, we make the reconfigurable array
much more powerful and dispense with the attached processor.
Compared to reconfigurable arrays that exist in other CGRAs,
Versat has the following advantages:

• It can map nested loops rather than just simple loops.

• It can map sequences of nested loops rather than just
single nested loops.

Fig. 1. Versat top-level entity

In order to achieve these distinctive features, we designed
a minimal controller with just 16 instructions. In its memory
map, the controller can see the configuration register file,
which is organized in configuration spaces and fields to support
partial reconfiguration. It can also see the DMA registers to
be able to control data transfers to and from external memory.
The controller has memory mapped access to the registers and
memories of the reconfigurable array. Finally, the controller
has access to a special register file used to communicate with
host processors which are using Versat as an accelerator. Versat
can be programmed in assembly language or in a higher level
language such as C or C++. An assembler written in Python
and a lightweight C/C++ compiler have been developed. To
the best of our knowledge it is the only CGRA that can
be programmed in assembly, thus permitting low-level code
optimizations. The assembly programming is made easy by
the simple structure of the reconfigurable array.

II. ARCHITECTURE

Some CGRAs are homogeneous [7], i.e., they consist of
a collection of identical functional units, whereas others are
heterogeneous and support a diversity of FUs [9]. A careful
analysis published in [10] has favored heterogeneous CGRAs
as having better silicon utilization and power efficiency when
compared to homogeneous solutions. Thus, we have adopted
a heterogeneous CGRA architecture in this project.

The top level entity of the Versat module is shown in Fig. 1
and it looks rather standard. However, each of the modules is
originally designed to meet the overall objective of a minimally
controlled and yet effective CGRA. Versat is designed to carry
out computations on data arrays using its Data Engine (DE). To
perform computations the DE needs to be configured using the
Configuration Module. The data to be processed is read from
an external memory using a DMA engine, also used to store
the processed data back in the memory. A typical computation
uses a number of DE configurations and a number of external
memory transactions. The Controller executes programs stored
in the Program Memory. Each program executes one or more
algorithms, coordinating the reconfiguration and execution
of the DE, as well as the external memory accesses. The
controller accesses the modules in the system by means of
the Control Bus.

The Versat top-level entity has a host interface and a
memory interface. The host interface (AXI4 slave) is used
by a host system to load a Versat program containing a set
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Fig. 2. Data engine

of procedures or kernels, and to command Versat to execute
those kernels. Using this interface, the host issues commands
to Versat, and Versat reports status information and returns
little amounts of data. The memory interface (AXI4 master) is
used to access data from an external memory using the DMA.
Large data exchanges are reserved for the memory interface.
Exceptionally, if the amount of data is small, the host interface
may be used for data exchange. For example, debug data is
likely to use the host interface.

A. Data engine

The Data Engine (DE) currently has a fixed topology using
15 functional units (FUs) as shown in Fig. 2. However, it is
relatively easy to change its structure to better accommodate
a particular application. It is a 32-bit architecture and contains
the following types of FUs: embedded memories (MEM),
multipliers (MUL), arithmetic and logic units (ALU), including
the lightweight versions (AluLite). The Versat controller can
read and write the output register of the FUs and can read and
write to the embedded memories.

Each FU contributes its 32-bit output into a wide Data Bus.
Additionally the data bus has two fixed entries for driving the
constants 0 and 1, which are needed in many datapaths. Each
FU is able to select one data bus entry for each of its inputs.

The FUs are configured by the Config Bus. Each FU is
configured with a mode of operation and with its input selec-
tions. There are no global configurations – configuration data
is always linked to a particular FU. The Config Bus is divided
in configuration spaces, one for each FU. Each configuration
space contains several configuration fields. Configuring a set of
FUs results in a custom datapath for a particular computation.

Datapaths can have parallel execution lanes to exploit
Data Level Parallelism (DLP) or pipelined paths to exploit
Instruction Level Parallelism (ILP). An important type of FU
is the dual-port embedded memory. Each port is equipped

with an address generator to enable data-flow computing. If
two memories are part of the same datapath, they will have
its address generators working in a synchronized fashion.
Given enough resources, multiple datapaths can operate in
parallel with independent address generation. This corresponds
to having multiple concurrent threads in Versat – Thread Level
Parallelism (TLP).

The discussion of the details of address generation in Versat
falls out of the scope of this paper. We will simply state the
following properties of the address generators: (1) the address
generators are compact enough to be dedicated to each memory
port; (2) only two levels of nested loops, where the inner loop
is shorter, are supported (reconfiguration after each short inner
loop would cause excessive reconfiguration overhead); (3) if
the inner loop is long then Versat will work in single loop
mode and rely on its fast reconfiguration time to implement
the outer loops.

B. Program memory

The instruction memory is designed to contain 2048 in-
structions. This is deemed enough for most compute tasks
(kernels) that we have in mind. In fact, the idea is to place
multiple compute kernels in this memory. However, histor-
ically, memory needs always increase beyond expected. As
we develop compiler tools, we notice that it is likely that the
memory capacity to contain compiled programs may need to be
larger. Note that compiler produced code is never as optimized
as the code that results from handwritten assembly instructions.

The program memory is divided in two parts: boot ROM
and execution RAM. The boot ROM contains a hardwired
program which runs after hardware reset. The execution RAM
is where the user program to be run is loaded. The Versat
controller can write to the program memory to load it and then
can read each instruction to execute it; it cannot read words
from the program memory into its data register. Alternatively,
the program memory can be loaded using the DMA.

The code in the boot ROM is called the boot loader. It is
used for loading programs and data files into Versat, according
to instructions from the host; it is also used to download data
files from Versat and to start running programs previously
loaded in the execution RAM. If the size of the programs
increase, it is likely that the execution RAM will evolve into
an instruction cache, which will share the external memory
with the DMA.

C. Control register file

Host and Versat exchange information and synchronize
using the Control Register File (CRF). Both can read and write
to the CRF which has 16 general purpose registers.

The CRF is used by the host to pass the address of a
program to be run by Versat, along with a set arguments
needed by that program. Versat uses the CRF to return status
information to the host and a few data words.

D. Controller

The central claim of this paper is that runtime partially
reconfigurable CGRAs can operate with a very basic controller
and still be able to execute compute kernels that are normally
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Fig. 3. Controller

run on this kind of machines. In order to demonstrate this, it is
important to give a detailed description of the controller used.
The Versat controller has a minimal architecture which sup-
ports basic program flow, loads and stores and basic arithmetic
and logic operations. Its architecture is shown in Fig. 3.

The controller architecture contains 3 main registers: the
program counter (register PC), the accumulator (register A)
and the data pointer (register B).

Register A, the accumulator, is the destination of operations
having as arguments register A itself (implicitly) and an
immediate or addressed value. Register B is used to keep
addresses used in indirect loads and stores.

The controller is the master of a very simple bus called the
Control Bus. Fig. 3 shows the Control Bus signals for which
an explanation is given in Table I.

TABLE I. SIGNALS OF THE CONTROL BUS

Name Direction Description
address[13:0] OUT Address to be read or written
read/nwrite OUT Read not write

data2write[31:0] OUT Data to be stored
data2read[31:0] IN Data to be loaded

The instruction set contains just 16 instructions used to
perform the following actions: (1) loads/stores to/from the
accumulator; (2) basic logic and arithmetic operations; (3)
branching. There is only one instruction type illustrated in
Table II. In fact, the instruction set is so small that it makes
sense to outline it in Table III. Brackets are used to represent
memory pointers. For example, (Imm) represents the contents
of the memory position whose address is Imm.

TABLE II. INSTRUCTION FORMAT.

Bits Description
31-28 Operation code (opcode)
27-16 Reserved
15-0 Immediate constant

E. Configuration module

The set of configuration bits is organized in configuration
spaces, one for each FU. Each configuration space may con-
tain several configuration fields. All configuration fields are
memory mapped from the Controller point of view. Thus, the
Controller is able to change a single configuration field of
a functional unit by writing to the respective address. This

TABLE III. INSTRUCTION SET

Mnemonic Opcode Description
nop 0x0 No operation; PC = PC+1.
rdw 0x1 A = (Imm); PC = PC+1.
wrw 0x2 (Imm) = A; PC = PC+1.
rdwb 0x3 A = (B); PC = PC+1.
wrwb 0x4 (B) = A; PC = PC+1.
beqi 0x5 A == 0? PC = Imm: PC = PC+1; A = A-1
beq 0x6 A == 0? PC = (Imm): PC = PC+1; A = A-1

bneqi 0x7 A != 0? PC = Imm: PC = PC+1; A = A-1
bneq 0x8 A != 0? PC = (Imm): PC = PC+1; A = A-1
ldi 0x9 A = Imm; PC=PC+1

ldih 0xA A[31:16] = Imm; PC=PC+1
add 0xB A = A+(Imm); PC=PC+1
addi 0xC A = A+Imm; PC=PC+1
sub 0xD A = A-(Imm); PC=PC+1
and 0xE A = A&(Imm); PC=PC+1

Fig. 4. Configuration module

implements partial reconfiguration. Configuring a set of FUs
results in a custom datapath for a particular computation.

The Configuration Module (CM) is illustrated in Fig. 4,
with a reduced number of configuration spaces and fields for
simplicity. It contains a variable length configuration regis-
ter file, a configuration shadow register and a configuration
memory. The configuration shadow register holds the current
configuration of the DE, copying it from the main config-
uration register whenever the Update signal is asserted. In
this way, the configuration register can be changed while the
DE is running. Fig. 4 shows 4 configuration spaces, FU0 to
FU3, where each FUj has configuration fields FUj i of varying
lengths. A configuration memory that can hold 5 complete
configurations is also shown. In the actual implementation the
configuration word is 660 bits wide, there are 15 configuration
spaces, 110 configuration fields in total and 64 configuration
memory positions.

If the CM is being addressed by the Controller, the decode
logic in the CM checks whether the configuration register
file or the configuration memory is being addressed. The
configuration register file accepts write requests and ignores
read requests. The configuration memory interprets read and
write requests as follows: a read request causes the addressed
contents of the configuration memory to be read into the
configuration register file; a write request causes the contents
of the configuration register file to be stored into the addressed
position of the configuration memory. This is a mechanism for
saving and loading entire configurations.
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Building a configuration of the DE for the first time
requires several writes to the fields of the configuration spaces
of the involved FUs. In most applications there is a high
likelihood that one configuration will be reused again. It is also
likely that other configurations will differ little from the current
configuration. Thus, it is useful to save certain configurations
in the configuration memory to later reload them. A reloaded
configuration may be used as is or partially changed.

III. PROGRAMMING

Versat can be programmed in its assembly language and
in its C/C++ dialect. In this section we briefly explain how to
use these two languages.

A. Programming in assembly

The Versat assembler is implemented in the Python lan-
guage and converts assembly code into the 16 machine code
instructions supported by the Versat controller. The assembler
reads a text dictionary generated by running a special Verilog
testbench. The dictionary contains the names of all constants
that control the hardware. In this way, one is free to change
the hardware without need to change the assembler. Typically,
a Versat kernel has 3 parts:

1) Data loading
2) Execution
3) Data saving

For efficiency reasons, data loads and data saves are
normally performed using the DMA. The following code
configures and runs the DMA:

#configure external address
rdw R1
wrw DMA_EXT_ADDR_ADDR

#configure internal address
ldi 0x3000
wrw DMA_INT_ADDR_ADDR

#configure transfer size
ldi 256
wrw DMA_SIZE_ADDR

#configure direction and run the DMA
ldi 1
wrw DMA_DIRECTION_ADDR

After reading the dictionary the assembler can as-
sociate labels such as R1, DMA EXT ADDR ADDR,
DMA INT ADDR ADDR, etc, with actual memory mapped
addresses. Note that the first instruction loads the DMA
external memory address from the CRF register R1 into
the accumulator and the second instruction writes it to the
respective DMA configuration register. It might have been the
host system that specified the external memory address by
writing it to R1. The third instruction loads the DMA internal
memory address into the accumulator as an immediate value
and the fourth instruction writes it to the respective DMA
configuration register. In the same way, the DMA configuration
registers for the transfer size and direction are configured in
the next instructions (direction=1 indicates a transfer from the
external memory to the internal memory). As soon as the
direction is configured the DMA starts executing.

Now, one may want to take the time while the DMA
is working to configure the data engine (DE). This can be
accomplished by the following code

ldi smem2A
wrc MEM0A_CONFIG_ADDR,MEM_CONF_SELA_OFFSET
ldi smem2B
wrc MEM0B_CONFIG_ADDR,MEM_CONF_SELA_OFFSET
ldi 1024
wrc MEM0B_CONFIG_ADDR,MEM_CONF_START_OFFSET
...

The first two instructions are configuring memory port A of
memory 0 to take as input port A of memory 2. Note that wrc
is an alias for wrw, which takes the sum of its two parame-
ters (MEM0A_CONFIG_ADDR+MEM_CONF_SELA_OFFSET)
as the store address. MEM0A_CONFIG_ADDR is the con-
figuration base address for port A of memory 0 and
MEM_CONF_SELA_OFFSET is the address offset of the input
selection field.

After configuring the DE, it is time to run it. The following
code does just that.

ldi 0xC002
ldih 0x1D
wrw ENG_CTRL_REG

The first two instructions load register A with a command
word, which specifies which functional units to initialize and
which address generators to run. The contents of the command
word is not explained in detail.

While the DE runs, one may configure the DE with the
next configuration. Note that the running configuration is in
the configuration shadow register, which is not affected if
one writes to the main configuration register. As a result,
if one manages to create the next configuration before the
DE completes execution, the configuration time is completely
hidden.

Now it is time to check whether the DE has finished
running. This can be done by the following code:

wait ldi 0x0002
and ENG_STATUS_REG
beqi wait

The first instruction loads register A with a mask to be applied
to the DE status register. The second instruction performs the
logical AND of the DE status register and the mask. The mask
used in this example has a single non-zero bit to check if the
second LSB of the status register is set. That bit indicates
whether the address generator of port A of memory 0 has
finished execution. The third instruction branches to the first
instruction if that bit is still reset, thus implementing a loop
that waits for the DE to stop.

B. Programming in C/C++

Programming Versat in C/C++ is a lot more convenient
than using the assembly language. However, Versat only sup-
ports a small subset of C/C++, deemed enough for the Versat
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programmer. In this section we will provide some examples
of using the Versat C/C++ dialect. The Versat compiler has
been implemented in C++ itself, using the bison and flex
utilities to build the parser.

The first observation that needs to be made is that the
Versat C/C++ dialect does not yet support object or variable
declarations. All objects and variables that can be used are
predefined. For example, consider the following expression in
the Versat C++ language:

R5 = R4+R3+(2-R6);

The variables R3-R6 refer to CRF registers and need not
be declared by the user. The assembly code generated by the
above expression tree is the following:

ldi 2
sub R6
wrw RB
rdw R4
add R3
add RB
wrw R5
ldi 0
beqi 0
nop

This example illustrates the power of the compiler in
handling arithmetic expressions. In future versions of the com-
piler, declaration of variables and objects and their automatic
mapping to memory addresses or registers will be considered.
In spite of this and other limitations, the Versat compiler has
very advanced features when it comes to configuring the data
engine. For example, the following code configures and runs
the DMA:

dma.config(R1, 0x00003000, 256, 1);
dma.run();
dma.wait();

The predefined dma object has methods for configuring,
running and waiting for the DMA to finish. The dma.config
method takes as arguments the external memory address, the
internal memory address, the size of the transfer in 32-bit
words and the direction of the transfer, by this order. The
dma.run method sets the DMA running and the dma.wait
method monitors the DMA status register and exits when the
DMA has completed execution. Note that one could have
performed other actions in parallel with the DMA execution,
and only wait for the DMA later.

The most powerful feature of our compiler is the ease in de-
scribing engine configurations. The following code configures
the entire data engine to implement a product of two vectors
of complex elements.

de.clearConfig();
for(j=0;j<R6;j++) {

for(i=0;i<R14;i++) {
mem2A[R7+j*R13+i] = mem0A[R7+j*R13+i]

+mem0B[R1+j*R13+i];

Fig. 5. Complex vector product

mem3A[R7+j*R13+i] = mem1A[R7+j*R13+i]
+mem1B[R1+j*R13+i];

mem2B[R1+j*R13+i] = mem0B[R1+j*R13+i]
-mem0A[R7+j*R13+i];

mem3B[R1+j*R13+i] = mem1B[R1+j*R13+i]
-mem1A[R7+j*R13+i];

}
}

The predefined de object, which represents the data en-
gine, has useful methods for various purposes which will
be described as needed. The de.clearConfig method
restores the engine’s the default configurations. The default
configurations are very likely to be used, so starting from the
default values and just adding the configurations that differ
from the default configurations is the fastest way to configure
the engine. In fact, the compiler does this automatically. It
keeps track of the state of the configuration register and only
issues assembly instructions to make the configurations that
differ from the current configurations. This is one way the
compiler makes use of partial reconfiguration.

The two nested for loops in the above code describe
the DE configuration. Recall that Versat’s address generators
support two nested loops. Memory ports are predefined objects
such as mem0A, mem1B, etc. A memory port address generator
is configured by its index expression and the loop limits.
For example, mem2A[R7+j*R13+i] configures port A of
memory 2 to start with the address given by R7, to increment
by 1 every cycle (1 is the coefficient of loop variable i), to
increment by R13 every R14 cycles (R14 is the inner loop
limit), and to repeat the inner loop R6 times. The body of the
nested loops contains expressions where memory ports appear
as variables, and create a hardware datapath that is mapped to
the DE. For the above code the datapath created is depicted in
Fig. 5.

More interesting is when two nested loops are placed
within a third loop. The address generators do not support three
nested loops but nested loops of arbitrary depths are supported
via the controller. The following code shows this:

do { //partial reconfiguration until done

R1=R8+R7;

for(j=0;j<R6;j++) {
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for(i=0;i<R14;i++) {
mem2A[R7+j*R13+i] = mem0A[R7+j*R13+i]

+mem0B[R1+j*R13+i];
mem3A[R7+j*R13+i] = mem1A[R7+j*R13+i]

+mem1B[R1+j*R13+i];
mem2B[R1+j*R13+i] = mem0B[R1+j*R13+i]

-mem0A[R7+j*R13+i];
mem3B[R1+j*R13+i] = mem1B[R1+j*R13+i]

-mem1A[R7+j*R13+i];
}

}

de.wait(mem2A);
de.run();

R7=R7+R6+R6;
R12=R12-1;

} while(R12!=0);

In the above code the do while outer loop is executed
by the controller. In the body of this loop the two nested loops
that run on the DE are placed. Note that the configuration of
the DE changes for every iteration of the outer loop, since
it depends on the values of registers R1 and R7, which are
updated inside the outer loop. If the two DE nested loops take
a significant time to run, as we expect they do, then doing the
outer loop on the controller, introduces a comparatively small
overhead.

For each iteration of the outer loop, only the configurations
that depend on R1 and R7 change. These represent the start
addresses for the various memory ports. In other words, for
each iteration of the outer loop one starts reading and writing to
the memories at different addresses. This is another illustration
of the runtime partial reconfiguration capability.

After describing the DE configuration, by means of the two
nested loops, one commands the DE to wait until the address
generator of port A of memory 2 has finished generating the
write addresses. This is done by means of the de.wait
method. In fact, memory 2 and memory 3 work in parallel,
so one could have waited for memory 3 instead, or for both.
The interesting part is why one waits for the DE to finish
before we command it to run by means of the de.run
method. The answer is that we want to wait for the DE run
of the previous iteration of the outer loop to finish. In the first
iteration, the de.wait method returns immediately as the DE
has never been started. In the following iterations, the partial
reconfiguration of the DE is performed by the nested loops, and
only after one waits for the previous DE configuration to finish
execution. Thus, DE reconfiguration occurs in parallel with DE
execution. If the partial reconfiguration time is shorter than the
execution of the previous configuration, the reconfiguration
time is completely hidden and one will have to wait for
a while before running the current configuration. However,
if the partial reconfiguration takes longer than the previous
configuration run, there is a reconfiguration overhead. From
this explanation, the importance of partial reconfiguration in
mitigating the reconfiguration overhead should be clear. If full
reconfiguration were performed all the time, the chances to
incur in reconfiguration overhead would be much higher.

Another way to reduce reconfiguration time is to tem-
porarily save configurations in the configuration memory, in
order to reuse them later. This will be shown in the next
example. The following datapath implements simultaneous
addition/subtraction of 4 vector elements.

de.clearConfig();
for(j=0;j<R6;j++) {

for(i=0;i<R14;i++) {
mem2A[i] = mem0A[i]+mem0B[i];
mem3A[i] = mem1A[i]+mem1B[i];
mem2B[i] = mem0B[i]-mem0A[i];
mem3B[i] = mem1B[i]-mem1A[i];

}
}
de.saveConfig(1);

Note that the vector indices do not depend on the j loop
variable. That looks strange as this configuration would just
repeat the inner loop R6 times, since R6 is the limit of the outer
loop. However, this configuration is not intended to be run but
rather to be saved in the configuration memory at position 1.
It will be reloaded later and tweaked to implement the desired
datapath. The following code illustrates that:

de.loadConfig(1);

mem2A.setIter(R6);
mem2A.setPer(R14);
mem2A.setDuty(R14);
mem2A.setShift(R13-R14);
...

do { //partial reconfiguration until done
mem0A.setStart(R7);
mem0B.setStart(R8+R7);
mem1A.setStart(R7);
mem1B.setStart(R8+R7);
...

de.wait(mem2A);
de.run();

R7=R7+R6+R6;
R12=R12-1;

} while(R12!=0);

After the configuration is reloaded via the
de.loadConfig method, several manual changes to
the configuration are effected by means of methods such as
tt mem0A.setStart, which sets the start address of port
A of memory 0. This highlights a different way of
programming Versat – structural programming. Using
structural programming, datapaths can be described like
hardware netlists, and FUs configured individually as shown
above. Below we provide a complete description of a first
order IIR filter using structural programming.

int main() {
de.clearConfig();
Ralu1 = 0x73333333;
RaluLite2 = 0x0CCCCCCD;
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Fig. 6. First order IIR filter

mem0A.setIncr(1);
mem0A.setIter(512);
mem0A.setPer(5);
mem1A.connect(alu0);
mem1A.setDelay(6);
mem1A.setPer(5);
mem1A.setStart(1);
mem1A.setIncr(1);
mem1A.setIter(512);
mult0.connectPortA(alu1);
mult0.connectPortB(alu0);
mult1.connectPortA(aluLite2);
mult1.connectPortB(mem0A);
alu0.setOper(’+’);
alu0.connectPortA(mult0);
alu0.connectPortB(mult1);
de.run(mem0, mem1, bs0, mult0, mult1,

mult2, mult3, aluLite3, aluLite1,
aluLite0, alu0);

de.wait(mem1A);
}

In the above description one should notice the Ralu1 and
Ralulite2 predefined variables, which represent the output
registers of the alu1 and alulite2 FUs, respectively. In
this example these registers are used for storing filter coef-
ficients. The connection methods such as mem1A.connect,
mult0.connectPortA, etc, should also be noticed. For ex-
ample mem1A.connect(alu0) connects portA of memory
1 to the output of alu0. The datapath corresponding to the
above description is given in Fig. 6.

C. Packaging and using Versat kernels

Having shown how to program Versat, we will now show
how can host processors use Versat kernels. In terms of
hardware, Versat’s standard AXI interfaces makes it ready for
inclusion in a great variety of embedded systems. The Versat
hardware should be integrated and host processors should take
note of its base memory mapped address. In fact, running
Versat kernels from a host processor is as simples as illustrated
below:

#include "versat.h"
...
//load versat program
versat_load();

...
//call a versat kernel
versat_run(KERNEL_ID, arg1, arg2, ...);
//may insert user code here
...
//wait for versat to finish
versat_wait();
...

The versat_load, versat_wait and versat_run
functions are defined in the versat.c module, which should
be compiled along with the user program. The files versat.h
and versat.c constitute the Versat driver. The versat.h
file includes a versat_prog.h file provided by the Versat
compiler, which contains the Versat program machine code
and the definition of the kernel ID’s. In fact, the versat.h
file is as simple as given below.

#include "versat_prog.h"
#define VERSAT_BASE_ADDR 0x7F400000
void versat_load();
void versat_wait();
void versat_run(int kernel, ...);

The versat_load function initially loads the versat
program in its program memory. Since we assume the kernels
in the program will be used multiple times by the host program,
then the time to initially load the Versat program should dilute
into a small overhead. The versat_wait function, as the
name indicates, blocks the host program until Versat is free to
run a kernel. The versat_run function sets Versat running
and is a non-blocking function. User code can execute in
parallel with Versat. When the host needs Versat again, it
should call the versat_wait function again.

IV. EXPERIMENTAL RESULTS

This section presents results on implementing Versat on
FPGA and as an IP core for an ASIC. Performance results
comparing Versat to FPGA and VLSI embedded processors
are also shown.

A. FPGA results

FPGA implementation results are given in Table IV. These
results show that Versat can be implemented in FPGA using
a reasonable amount of resources. The frequency of operation
in FPGA is somewhat low, which indicates that more work on
improving timing is necessary. However, as the performance
results will show, Versat can execute kernels using many fewer
clock cycles than typical embedded processors.

TABLE IV. FPGA IMPLEMENTATION RESULTS

Architecture Logic Regs RAM(kbit) Mults Fmax(MHz)

Cyclone IV 19366 LEs 4673 351 32 (9 bits) 64

Virtex V 12510 LUTs 4396 1062 16 (18 bits) 102

Now we present execution results of running a set of
example kernels on Versat and on the embedded processors
Microblaze and Nios II. Hardware timers have been used
to measure the time in clock cycles and the results are
summarized in Table V.



569

joão d. lopes, rui santiago, josé t. de sousa

versat, a runtime partially reconfigurable coarse-grain reconfigurable array using a programmable controller

Actas Jornadas Sarteco 2016, pp. 561-570© Ediciones Universidad de Salamanca

Whether using Versat or the embedded processors, the
program has been placed in on-chip memory and the data
in an external DDR memory device. Cycle counts include
processing, reconfiguration and data transfer times. The results
for the FPGA embedded processors have been obtained on a
Xilinx ML505 board and on an Altera DE0 Nano board.

The purpose of these results is to show that Versat is
capable of acceleration. However, only one example, the fft
example, illustrates the partial self-reconfiguration capabilities
of Versat. The other four examples are single configuration
kernels. Execution times of C implementations running on
the Microblaze and NIOS processors have been obtained and
are very similar. Thus, in column Processor in Table V, the
average cycle counts for these two processors is given. The
total cycle counts for Versat are given in the Versat column,
and the Unhidden column gives the unhidden controller cycles,
i.e., the number of clock cycles when the Versat controller is
running but the data engine is not. This happens when it is not
possible to hide the execution of the controller. The Speedup
column is simply the ratio between columns Processor and
Versat.

TABLE V. EXECUTION RESULTS

Kernel Processor Versat Unhidden Speedup

vec_add 11356 4517 41 2.51

lpf1 15311 7487 59 2.05

lpf2 20644 10567 86 1.95

cip 25110 6673 106 3.76

fft 260226 16705 638 15.58

In Table V, vec_add is a vector addition, iir1 and
iir2 are 1st and 2nd order IIR filters, cip is a complex
vector inner product and fft is a Fast Fourier Transform. All
kernels operate on Q1.31 fixed-point data with vector sizes of
1024.

Kernel vec_add is very simple and shows the lowest
speedup in Versat. In Versat it produces one vector element
result per cycle but the overhead of loading the data and
its single configuration is significant. Moreover, in a regular
processor, kernels like these, without loop carried dependen-
cies, can undergo powerful compilation optimizations such as
loop unrolling. Kernels lpf1 and lpf2 also show modest
speedups due to the feedback loops needed to implement
the filters in Versat; they produce new vector elements every
5 and 8 cycles, respectively. Kernel cip is more complex,
using 4 multiplies in parallel followed by pipelined adders.
Due to a deeper pipeline, the speedups for the cip kernel
are greater, despite the feedback loop needed to implement
the accumulation in the end; a new result vector element is
accumulated every other cycle.

In Table V, the first 4 kernels use a single Versat configu-
ration and the data transfer size dominates. For example, the
vec_add kernel processing time is only 1090 cycles and the
remaining 3427 cycles account for data transfer and control.
The FFT kernel is more complex and goes through 43 Versat
configurations generated on the fly by the Versat controller.
The processing time is 12115 cycles and the remaining 4590
cycles is for data transfer and control. It should be noted that
most of the control is done while the data engine is running.

In fact only 638 cycles are unhidden control cycles in the FFT
kernel.

B. ASIC results

Versat has been designed using a UMC 130nm process.
Table VI compares Versat with a state-of the-art embedded
processor and two other CGRA implementations. The Versat
frequency and power results have been obtained using the
Cadence IC design tools, and the node activity rate extracted
from simulating an FFT kernel.

TABLE VI. IMPLEMENTATION RESULTS

Core Node(nm) Area(mm2) Freq.(MHz) Power(mW)

ARM Cortex A9 [11] 40 4.6 800 500

Morphosys [2] 350 168 100 7000

ADRES [3] 90 4 300 91

Versat 130 4.2 170 99

Because the different designs use different technology
nodes, to compare the results in Table VI, we need to use a
scaling method [12]. A standard scaling method is to assume
that the area scales with the square of the feature size and
that the power density remains constant at constant frequency.
Doing that, we conclude that Versat is the smallest and least
power hungry of the CGRAs. If Versat were implemented in
the 40nm technology, it would occupy about 0.4mm2, and
consume about 44mW running at a frequency of 800MHz.
That is, Versat is 10x smaller and consumes about 11x less
power compared with the ARM processor.

The ADRES architecture is about twice the size of Versat.
Morphosys is the biggest one, occupying half the size of
the ARM processor. These differences can be explained by
the different capabilities of these cores. While Versat has a
16-instruction controller and 11 FUs (excluding the memory
units), ADRES has a VLIW processor and a 4x4 FU array,
and Morphosys has a RISC processor and an 8x8 FU array.

A prototype has been built using a Xilinx Zynq 7010
FPGA, which features a dual-core embedded ARM Cortex A9
system. Versat is connected as a peripheral of the ARM cores
using its AXI4 slave interface. The ARM core and Versat are
connected to an on-chip memory controller using their AXI
master interfaces. The memory controller is connected to an
off-chip DDR module.

Results on running our set of kernels on Versat and on
the ARM Cortex A9 are summarized in Table VII. For both
the ARM and Versat, the program has been placed in on-
chip memory and the data in an external DDR memory
device. Cycle counts include processing, reconfiguration and
data transfer times. The speedup and energy ratio have been
obtained assuming the ARM is running at 800 MHz and
Versat is running at 600MHz in the 40nm technology. The
energy ratio is the ratio between the energy spent by the
ARM processor alone and the energy spent by an ARM/Versat
combined system using the power figures in Table VI.

The results in Table VII show that, for an ASIC implemen-
tation, good performance speedups and energy savings can be
obtained, even for single configuration kernels.
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TABLE VII. CYCLE COUNTS, SPEEDUP AND ENERGY RATIO

Kernel ARM Cortex A9 cycles Versat cycles Speedup Energy Ratio

vec_add 14726 4517 2.45 2.29

iir1 18890 7487 1.89 1.77

iir2 24488 10567 1.74 1.62

cip 25024 6673 2.81 2.63

fft 394334 16705 17.70 16.55

We can compare Versat with Morphosys since it is reported
in [13] that the processing time for a 1024-point FFT is 2613
cycles. Compared with the 12115 cycles taken by Versat this
means that Morphosys was 4.6x faster. This is not surprising
since Morphosys has 64 FUs compared to 11 FUs in Versat.
However, our point is whether an increased area and power
consumption is justified when the CGRA is integrated in a
real system. Note that, if scaled to the same technology and
same frequency, Morphosys would be 5x the size of Versat
and consume 16.6 times more power. In terms of energy, this
means that Versat would consume 3.6x less energy compared
to Morphosys.

Unfortunately, comparisons with the ADRES architecture
have not been possible, since we have not found any cycle
counts published, despite ADRES being one of the most
published CGRA architectures.

V. CONCLUSION

In this paper we have presented Versat, a new reconfig-
urable architecture that can take care of the reconfiguration
process itself, as well as the data movement operations to and
from an external memory. Versat is programmed in its own
assembly language and in its own C/C++ dialect. It is designed
to handle host procedure calls using a clean interface.

Versat is a minimal CGRA with 4 embedded memories,
11 FUs and a basic 16-instruction controller. Compared with
other CGRAs with larger arrays, Versat requires more config-
urations per kernel and a more sophisticated reconfiguration
mechanism. Thus, the Versat controller can generate config-
urations and uses partial reconfiguration whenever possible.
The controller is also in charge of data transfers and basic
algorithmic flows.

The experimental results show that in general Versat can
accomplish speedups even if the kernels use a single Versat
configuration. For kernels that require multiple configurations,
Versat can achieve speedups of one order of magnitude. This
is because reconfiguration times are small and can be hidden
when more than one configuration is run in a kernel.

Results on a VLSI implementation show that Versat is
competitive in terms of silicon area, frequency of operation
and power consumption. Performance results show that a
system combining a state-of-the-art embedded processor and
the Versat core can be 17x faster and more energy efficient than
the embedded processor alone, in certain compute intensive
kernels.

Compared to state-of-the-art CGRAs, Versat has approxi-
mately the same performance per functional unit in quantitative
terms. Since Versat intentionally has a smaller number of
functional units, its performance is below that of other CGRAs.
However, in terms of silicon area and energy consumption,

Versat is clearly superior. In fact it has been shown that its
area is half that of ADRES [3] and its energy consumption is
3.6x inferior compared to Morphosys [2]. Perhaps the biggest
advantage of using Versat is the ease at which it can be
programmed and used. Unlike other CGRAs which can only
map one program loop, Versat can map sequences of loops
(nested or not) and control code. This means that high-level
functions can be mapped onto Versat, and only a minimal effort
is required for a host processor to use Versat as a co-processor.
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Ciberseguridad en robots autónomos:
Análisis y evaluación multiplataforma del

bastionado ROS
Francisco Javier Rodŕıguez Lera, Vicente Matellán, Jesús Balsa, Fernando Casado1

Resumen— Los robots autónomos son cada vez
más comunes, lo que hace que la ciberseguridad
de los sistemas empotrados que los controlan se
esté convirtiendo en una preocupación. Muchos
de los sistemas robóticos que se desarrollan
actualmente utilizan el framework distribuido ROS.
Este sistema se diseñó para uso fundamentalmente
investigador y prácticamente no incluye ningún
mecanismo de ciberseguridad. Proponemos utilizar
el cifrado 3DES para solventar los problemas de
confidencialidad asociados al uso del paradigma
de publicación-subscripción en claro que usa ROS.
Para valorar la influencia del cifrado en el
rendimiento general de las plataformas, presentamos
una comparativa del desempeño de dos plataformas
robóticas con diferentes CPUs. Los campos analizados
fueron tres: tiempo de cifrado/descifrado, throughput
y tiempo consumido de CPU. En los experimentos
utilizamos dos sensores ampliamente extendidos en
robótica: una webcam y un sensor láser. Los
resultados muestran que sobre robots con poca
capacidad computacional, el cifrado afecta en el
rendimiento de los sensores y en el tráfico de red
generado.

Palabras clave— Robótica, ciberseguridad,
bastionado, ROS

I. Introducción

LA ĺınea principal de investigación de nuestro
grupo es el desarrollo de software para el

control de sistemas autónomos. En concreto, durante
los últimos años hemos estado desarrollando una
plataforma de asistencia [4] para personas mayores
y dependientes.
Como muchos otros grupos de investigación,

nuestro grupo 1 utiliza ROS (Robotic Operating
System) como framework de desarrollo. Desde
su popularización por Willow Garage en 2008
este entorno distribuido se ha convertido en el
estándar de facto para el desarrollo de software
para robots. Muchos sistemas autónomos utilizan
ROS en diferentes entornos, plataformas robóticas
para la investigación, manipuladores como Baxter
de Rethink Robotics [1] o el recién anunciado
soporte de los corta-cesped robóticos del fabricante
Husavarna 2.
Nuestro interés en la seguridad de estos sistemas

ha venido impuesta al comenzar los experimentos
en entornos reales. Al desplegar nuestros robots en
domicilios particulares o centros asistenciales, los
responsables juŕıdicos nos solicitaron información

1Instituto de Ciencias Aplicadas a la Ciberseguridad.
Grupo de Robótica. Universidad de León. Web:
http://robotica.unileon.es. Autor de contacto:
vicente.matellan@unileon.es.

1http://robotica.unileon.es
2http://www.ros.org/news/2016/05/husqvarna-research-platform.html

sobre la seguridad de nuestros robots puesto que
accedeŕıan a información protegida: imágenes, datos
médicos, etc. de personas vulnerables.
De esta forma surgió esta investigación que forma

parte de una ĺınea de trabajo más amplio de
securización de śıstemas autónomos, y en la que
prestamos atención a sistemas robóticos que utilizan
ROS como framework de control.

A. ROS

La arquitectura de ROS se basa en un grafo
de ”nodos” encargados de los distintos procesos
relevantes para el sistema (procesar sensores, calcular
la localización, navegar, etc.) que funcionan de forma
distribuida basada en subscripción aśıncrona. Para
que esto tenga lugar es necesario levantar lo que se
denomina roscore. Su labor es la de levantar un
grupo de nodos y programas base del sistema: el
ROS Master, el servicio de parámetros de ROS (ROS
Parameter Server) y el nodo de log (rosout).
Para el descubrimiento de los servicios ROS

mantiene el nodo ROS Master, encargado de
coordinar todo el sistema y que actua como servidor
de nombres. Cuando se crea un nuevo nodo este
registra su servicios en el ”ROS Master” y le enumera
los ”topics” que ofrecerán información de forma
autónoma y aśıncrona. Cuando otro nodo quiere
usar el servicio disponible en un topic, solicita la
información al ”ROS Master” que le devuelte la
IP y el puerto relativo al topic. En ese momento
se establece la comunicación entre nodos, se dice
entonces que este segundo nodo está ”subscrito” al
primero.
El problema de este diseño es que todas estas

comunicaciones se producen sin aplicar ningún
mecanismo de seguridad, excepto en aquellos casos
en los que se levanta la red ROS en un entorno VPN.
De esta forma, como refleja la figura 1, se podŕıan
generar los siguientes problemas:

Interrupción del servicio : un software malicioso
suprimiŕıa los paquetes, haciendo que los
subscriptores dejasen de recibir información.

Modificación : el malware podŕıa modificar los
mensajes, produciendo información errónea.

Suplantación : un nodo malicioso podŕıa
suplantar a uno leǵıtimo, fabricando mensajes
completamente falsos.

Estos tres problemas se asocian a los tres
principios básicos que debe asegurar la seguridad
de los sistemas informáticos: Confidencialidad,
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Integridad y Disponibilidad. Atendiendo al
US-CERT [7], este es el orden de criticidad
genérico ante un ataque en entornos IT. Ahora bien,
el mismo documento presenta un orden diferente de
criticidad cuando se consideran sobre un sistema
de control industrial: Disponibilidad, Integridad y
Confidencialidad.

Planteado el problema, el resto del art́ıculo
está organizado como sigue: la siguiente sección
revisa el estado del arte de la seguridad en robótica
y en ROS en particular. La siguiente sección
analiza diferentes alternativas para bastionado de
ROS y su rendimiento. Posteriormente se analiza el
funcionamiento de dos robots que utilizan ROS y
sobre los que se aplica un sistema de cifrado para
dos campos de los menajes utilizados en dos sensores
reales. A continuación se describe una propuesta
para el análisis en tiempo de ejecución de las
condiciones de seguridad. Finalmente se presentan
unas conclusiones y las ĺıneas de trabajo futuro de
nuestro grupo en este campo.

Fig. 1

Tipos de ciber-ataques en un robot de teleasistencia.

II. Estado del Arte

Poniendo el foco en la seguridad en sistemas
ciberf́ısicos desde un punto de vista robótica
doméstica [12],[13] frente al industrial US-CERT [7]
es necesario tener en cuenta dos aproximaciones.
En primer lugar, la robótica asistencial doméstica
es totalmente diferente a las soluciones robóticas
industriales: entorno de despliegue, usuarios,
rendimiento o resiliencia por enumerar alguna de
ellas. Por esta razón, las cuestiones de seguridad que
se veńıan aplicando a nivel industrial no se pueden
extrapolar 1 a 1 entre entornos.

En el trabajo de Denning [10] se evalúan los
puntos de fuga en plataformas de juguete como
Rovio, Spykee o RoboSapien v2. Entre sus análisis,
evaluaban si era posible conectarse directamente
al flujo de datos de la cámara o que era posible
desplazar diferentes objetos del entorno una vez
situado en el mismo segmento de red.

En segundo lugar, el software de control del robot
y los datos que gestiona. En el entorno doméstico,

si pensamos en un sistema aislado t́ıpico, un robot
aspirador, el usuario no afrontará problemas de
confidencialidad pero śı de disponibilidad, requiere
que funcione cuando lo necesita. Ahora bien, si
se trata de un sistema asistencial que trabaja
información vital del usuario (niveles de azúcar,
rutina en el hogar) el orden de importancia ante
un ataque cambia y es preciso alterar el orden
y las prioridades. La tabla I presenta nuestra
propuesta para robots sociales y asistenciales junto
con la propuesta para entornos cŕıticos e industriales
expuesta en [7].

Como se ha comentado, ROS es un software
de control ampliamente extendido. El problema
de la seguridad en ROS es un hecho conocido
y se han descrito diferentes tipos de problemas.
Investigadores como el Profesor Dr. Hartmut
Pohl revisan ROS [11] atendiendo a los cuatro
elementos básicos de la seguridad: disponibilidad,
integridad, confidencialidad y autenticidad. Además,
el Dr. Harmut plantea también ataques simples
sobre el nodo Master de ROS aprovechando las
vulnerabilidades asociadas a XML-RPC. Dicho autor
plantea el problema que nosotros abordamos en este
trabajo, el cifrado de las comunicaciones más allá del
uso de las VPN’s o el cifrado por defecto de las
WLANS.

Un ejemplo práctico de la seguridad en ROS
lo plantea McClean en su trabajo [5], donde se
describe el despliegue de un honeypot para probar
la seguridad de robot. En dicho trabajo se utilizó un
robot que dispońıa de una brújula y varios sensores
de percepción del entorno y que se tele-operaba
desde un nodo ROS escrito en Javascript y alojado
en un servidor remoto. Los autores se centran en
los problemas de utilizar comunicaciones en texto
plano, el uso de puertos TCP sin proteger, o
el almacenamiento de información sin cifrar. Este
tipo de problemas son el reflejo en robótica de
los problemas clásicos de seguridad en redes de
ordenadores.

En un trabajo previo [3] presentamos un
primer análisis detallado del rendimiento
de las comunicaciones de ROS utilizando el
sistema 3DES. En esa primera aproximación
las pruebas se limitaron a mensajes de tipo
sensor msgs/Image.msg y de tipo String. El
primer tipo era el utilizado por un sensor real
(cámara USB) sobre la que cifrabamos el campo
array de tipo uint8 que contiene la información de
la imagen. El segundo tipo se utilizó para evaluar
el comportamiento global del sistema embebido
del robot en condiciones de estrés. En este caso se
evaluó el comportamiento del sistema de cifrado
ante bloques de 256 KB, 512 KB, y 1024 KB.

III. Bastionado de ROS

Atendiendo al problema de confidencialidad
inherente a ROS al publicar en texto plano y
teniendo en cuenta que el nivel criticidad es alta en
robótica doméstica (robótica asistencial y robótica
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TABLA I

Perfiles de seguridad asociados a la robótica.

Criticidad
Perfil Confidencialidad Integridad Disponibilidad
IT Alta Alta Baja
Control Industrial Baja Media Muy alta
Robótica Asistencial Muy alta Muy alta Muy alta
Robótica Sociales Muy alta Media Baja

social). Proponemos una solución de bastionado
pasivo basado en el cifrado de las comunicaciones
entre los distintos nodos del sistema de control,
tanto on-board del robot, como en especial las
comunicaciones con nodos externos. De esta forma,
se plantea una solución de cifrado punto a punto. La
figura 2 presenta a alto nivel el sistema propuesto.

Fig. 2

Arquitectura del sistema de cifrado en

comunicaciones.

De esta forma, antes de publicar la información
adquirida por un sensor, realizamos un cifrado de
la misma. Desde ese momento cualquier nodo que se
introduzca en la red no verá la información publicada
si no dispone de la llave de descifrado.
En esta primera propuesta de bastionado ROS

se cifran parcialmente aquellos mensajes publicados
en la red con información relevante de los usuarios:
imágenes y láseres. El motivo de cifrar parcialmente
es que el rendimiento empeora mucho al cifrar
grandes bloques de datos, como se analizó en
trabajos previos [3] al cifrar grandes bloques de
datos. Como se planteó en dicho trabajo, se cifrará el
bloque de datos que lleva la información del sensor,
no el mensaje completo.

IV. Planteamiento de la Experimentación

Uno de los problemas básicos del uso de cifrado
en sistemas empotrados es la pérdida de rendimiento
del sistema. En la siguiente sección realizamos un
análisis del rendimiento, tanto desde el punto de vista
de las comunicaciones, como desde el punto de vista
del funcionamiento del sistema.

A. Escenario HW de las pruebas

El entorno que hemos diseñado para realizar
las pruebas consiste en dos robots, cada uno con
un sistema embarcado de control diferente y un

equipo externo. El primer robot monta un Intel(R)
Atom(TM) CPU D525 @ 1.80GHz con 2GB de
RAM. El segundo robot utiliza un equipo Intel(R)
Core(TM) i7-4790 CPU @ 3.60GHz con 16GB
de RAM. En adelante, denominaremos al primer
robot como Robot1 o R1 y al segundo como
Robot2 o R2. El equipo externo utiliza el mismo
procesador Intel(R) Core(TM) i7-4790, este equipo
se denominará en adelante EE.
Para simplificar las pruebas utilizamos dos

sensores, un láser y una cámara, de los instalados
en sendos robots. El modelo de láser utilizado fue en
ambos casos un URG-04LX-UG01. La alimentación
de dicho dispositivo se hace a través del mismo
conector USB que le comunica con el sistema
de control. La cámara utilizada fue del modelo
QuickCam Pro 9000 Logitech, Inc. que se ha
configurado para que ofrezca 15 frames por segundo
(fps) con una resolución de 640x480 pixels.
Las conexiones entre equipos se han realizado por

Ethernet a un switch Alcatel-Lucent OmniSwitch
6860E. En todos los casos se han utilizado cables
Cat 6.

B. Escenario SW de las pruebas

Las conexiones entre el robot y equipo externo
se realizan a través de ROS. Todos los equipos
utilizaron GNU/Linux, concretamente Ubuntu
14.04.4 LTS aunque cada robot es completamente
autónomo desde el punto de vista software. Desde
el punto de vista de ROS eso quiere decir que cada
robot arranca un roscore.
En cada robot se ha añadido un nodo ROS de

cifrado que utiliza el algoritmo 3DES. El algoritmo
3DES (Triple Data Encryption Standard - TDES)
es de tipo clave privada y cifra por bloque. Es
la evolución del algoritmo DES (reconocido como
estándar por el Instituto Nacional de Estándares y
Tecnoloǵıa NIST en 1974) pero con triple cifrado
mediante claves de 64bits [8].
Hemos decidido utilizar este algoritmo ante

alternativas [14], como AES o blowfish por tres
razones. La primera por compatibilidad, puesto que
ciertos dispositivos antiguos (lectores de tarjetas) con
los que estamos trabajando utilizan DES. La segunda
la disponibilidad de sistemas embebidos que realizan
el cifrado en hardware, en lugar de a nivel software,
para mejorar el rendimiento. La tercera se basa en
estudiar .el peor caso”, estudiamos el algoritmo más
costoso en términos de coste computacional [9] para
analizar la carga que se introduce sobre el sistema



574

© Ediciones Universidad de Salamanca

francisco javier rodríguez lera, vicente matellán, jesús balsa, fernando casado

ciberseguridad en robots aútonomos: análisis y evaluación multiplataforma del bastionado ros

Actas Jornadas Sarteco 2016, pp. 571-578

respecto al comportamiento nominal o esperado.

El equipo externo realizará siempre el descifrado.
Se han desarrollado dos nodos de descifrado, uno
para cada sensor, ya que como se ha descrito los
sensores no comparten el mismo tipo de mensaje.
Los dos nodos ROS conocen la clave y son por tanto
capaces de descifrar la información proporcionada
por el láser o la webcam. El intercambio seguro de
la clave queda fuera del objetivo de este estudio. Por
el contrario, si se utiliza alguna de las herramientas
de ROS como rostopic echo se presentará la
información cifrada ya que la herramienta no dispone
de la llave.

Fig. 3

Despliegue de nodos ROS planteado en los

experimentos.

La figura 3 presenta el planteamiento general de
los nodos utilizados en los experimentos. Se han
utilizado dos nodos asociados a los sensores: el Nodo
Láser que en el sistema de ROS es el Hokuyo node y
el Nodo Webcam que corresponde en ROS al paquete
usb cam. Para facilitar el análisis se mantienen dos
topics donde se puede consultar la información
generada por el sensor sin cifrar (laser/original y
/webcam/original). Esto permite tener un patrón
para comparar la información real de los sensores.

Se han incluido dos nodos de cifrado, uno para
cada sensor, que están suscritos a los topics que
publican la información sin cifrar (en texto plano).
Cada uno de ellos utiliza un tipo de mensaje
diferente.

Para el láser se utiliza el mensaje de tipo
compuesto sensor msgs/LaserScan.msg:

Header header

float32 angle_min
float32 angle_max
float32 angle_increment

float32 time_increment
float32 scan_time

float32 range_min
float32 range_max

float32[] ranges #array de datos del haz

float32[] intensities

Este tipo de mensaje está compuesto por diez
campos que definen diferentes caracteŕısticas del

sensor y del haz láser.
A la hora de cifrar la información, el planteamiento

propuesto en esta investigación cambiar únicamente
aquel campo que contiene la información relativa
al entorno y con el que se podŕıa realizar un
seguimiento del usuario. En este caso el campo
afectado es el denominado ranges y sobre el se
realizará el cifrado conveniente para evaluar el
comportamiento general del sistema. El número de
elementos medio observado en dicho array durante
nuestros experimentos fue de 4853.
El segundo tipo de mensaje utilizado fue

sensor msgs/Image.msg y también es de tipo
compuesto. La matriz de información de la imagen
se env́ıa en la variable data que es de tipo uint8 e
igual que en el caso anterior, será el único campo
que se cifre durante los experimentos. El tamaño
medio en este caso del array observado en nuestros
experimentos fue 39.583 elementos.

std_msgs/Header header #custom msg

uint32 height
uint32 width
string encoding
uint8 is_bigendian
uint32 step

uint8[] data #matriz de datos de la imagen

Tas el proceso de cifrado cada nodo publica en un
topic que sigue manteniendo el tipo de mensaje ROS
/laser/cifrado y /webcam/cifrado.
Finalmente se incluyen dos nodos de

descifrado que realizan los pasos inversos a los
trazados en los nodos cifradores. Dichos nodos
publican la información descifrada en los topics:
/laser/descifrado y /webcam/descifrado

Por último, la figura 3 muestra un nodo
denominada rviz. Este nodo representa la
herramienta de visualización 3D que incorpora
el ROS. En la figura se pueden ver dos tipos de
flechas que se conectan a dicho nodo: las flechas rojas
corresponden a suscripciones a topics cifrados y las
flechas verdes a topics no cifrados. De esta forma la
información que viene cifrada no será visualizable
en rviz debido a que la aplicación por defecto
no tiene la clave de descifrado. Por el contrario,
la información de los topics en verde se puede
visualizar perfectamente en la aplicación rviz.

C. Métricas de Análisis

Los elementos analizados durante la
experimentación fueron tres:

A) Tiempo de cifrado y descifrado
B) Tiempo de proceso de CPU
C) Throughput o volumen de información
generado por cada nodo.

En el primer caso medimos el tiempo necesario
para realizar el proceso de cifrado y descifrado. Este
parámetro es clave en sistemas de mensajes por el
cuello de botella que se puede generar. En particular,
medimos la llamada a la función que realiza el
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proceso de cifrado.

En el segundo caso medimos el consumo de CPU,
en concreto medimos el tiempo total que cada nodo
está usando la CPU. De este modo podŕıamos valorar
la repercusión que hay sobre el resto de procesos del
sistema.

En el tercer caso, dado que es necesario evaluar
el rendimiento de red, medimos el throughput del
sistema, es decir, el número total de bytes/segundo
que publica cada nodo.

V. Resultados de la Experimentación

A. Tiempos de ejecución del cifrado y descifrado

A.1 Robot1 - Cifrado

El Nodo Cifrador Láser realizó 20.584 llamadas a
la función de cifrado, obteniendo un tiempo mı́nimo
7,812 ms y 12,461 ms de tiempo máximo. La media
fue 8,190 milisegundos, con una desviación estándar
de 0,211 ms.

El Nodo Cifrador Webcam en el robot que utilizaba
el Atom(TM) obtuvo 66,394 ms de tiempo mı́nimo
para el cifrado y un tiempo máximo de 100,157
milisegundos. La media de este proceso fue de
77,448 ms sobre 18.988 mensajes, con una desviación
estándar de 0,007 ms.

A.2 Robot2 - Cifrado

En este caso el Nodo Cifrador Láser desplegado
sobre un Core(TM) i7 generó 11.875 llamadas a la
función de cifrado obteniendo uno tiempo medio de
1,871 ms y una desviación t́ıpica de 0,001 ms. El valor
mı́nimo fue de 1.064 ms y el máximo fue de 14,874
ms.

El Nodo Cifrador Webcam sobre el robot 2,
presentó un valor mı́nimo de 1,309 ms y una duración
máxima en el proceso de cifrado de 26,909 ms.
La media en este caso fue de 10,948 ms con unas
desviación estándar de 0,004 ms.

A.3 Equipo Externo - Descifrado

El comportamiento de los descifrados es similar,
sea cual sea el origen de los datos. La tabla II resume
los resultados de los ocho casos contemplados.

TABLA II

Rendimiento de la llamada a la función de descifrado.

Los casos definidos son: 1) Descifrado Láser en EE

con origen R2; 2)Descifrado imágenes en EE on origen

R2; 3) Descifrado Láser en EE con origen R1; 4)

Descifrado imágenes en EE on origen R1.

(Unidades: milisegundos)

1.Láser(R2-EE) 2.Webcam(R2-EE) 3.Láser(R1-EE) 4.Webcam(R1-EE)
Media 1,714 14,390 1,299 12,940
Desv. est. 0,689 2,642 0,259 3,5670
Min 1,117 11,739 1,198 10,856
Max 6,803 50,829 6,174 49,872

El resumen de todos los datos analizados se
presenta en forma de box-plot en la figura 4

B. Tiempos de proceso de CPU

Para evaluar el tiempo real consumido de CPU por
cada nodo se utilizó el comando time disponible en
los sistemas Unix. Dicho comando ofrece el tiempo
de ejecución de la aplicación (REAL), el tiempo de
usuario (USER) y el tiempo del sistema (SYS). El
tiempo total de CPU utilizado es la suma de los
tiempos de USER y de SYS.
La tabla III muestra los resultados de la evaluación

del consumo de CPU de los nodos utilizados (sin
contar la aplicación rviz) para el experimento con
el láser. Del mismo modo, la tabla IV muestra los
tiempos asociados al experimento con la cámara.

TABLA III

Consumo de CPU de los nodos. Caso revisado:

láser.(Unidad:minutos)

Robot 1 Nodo Láser (R1) Nodo Cifrador Láser (R1) Nodo Descifrador Láser (EE)
real 35.20095 31.7332666667 31.451
user 0.2138666667 19.4243333333 2.0888666667
sys 0.1302666667 1.0046 0.0918666667

Robot 2 Nodo Láser (R2) Nodo Cifrador Láser (R2) Nodo Descifrador Láser (EE)
real 19.9671333333 19.8355833333 19.4242833333
user 0.0472 1.4501333333 1.242
sys 0.0424 0.0548666667 0.0479333333

Las duraciones de los experimentos no son fijas
y superan en casi todos los casos los 30 minutos.
La razón es que en la competición RoboCup@home
hay una prueba denominada Enhanced Endurance

General Purpose Service Robot en la que se
busca tener el robot realizando diferentes tareas entre
30 y 45 minutos. La única prueba que no se realizó en
este intervalo fue la del robot 2 con el sensor láser en
la que estuvo casi 20 minutos, que corresponde a una
prueba previa a utilizar el patrón RoboCup.

TABLA IV

Consumo de CPU de los nodos. Caso revisado:

webcam.(Unidad:minutos)

Robot 1 Webcam (R1) Nodo Cifrador Webcam(R1) Nodo Descifrador Webcam(EE)
real 38,3697666667 36,4949666667 33,8407666667
user 14,5042666667 33,2512666667 4,6739333333
sys 0,7362666667 1,0421333333 0,1518666667

Robot 2 Webcam (R2) Nodo Cifrador Webcam(R2) Nodo Descifrador Webcam(EE)
real 48,6318833333 47,7332833333 45,6914166667
user 2,6126666667 15,6547333333 11,8293333333
sys 0,1509333333 0,3896666667 0,3404

C. Throughput

En este caso, el Throughput mide el flujo de datos
asociado a cada nodo que publica en la red. Se han
evaluado los dos flujos entre los tres nodos que corren
en cada cada experimento: Nodo Láser, Nodo Láser
Cifrador y Nodo Láser Descifrador y sus homólogos
para la cámara.
En estas circunstancias los valores de Throughput

para el láser del robot 1 son:

1. Nodo Láser →Nodo Cifrador Láser : 11
mensajes por segundo de media con un trafico
de 23199 bytes.

2. Nodo Cifrador Láser →Nodo Descifrador
Láser : 28.3874 bytes por segundo con un total
de 10 mensajes por segundo de media
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Fig. 4

Box-plot generado a partir de los datos obtenidos de nuestros procesos experimentales.

Finalmente el flujo completo para el sensor del
láser para el robot 2 mostró los siguientes datos:

1. Nodo Láser →Nodo Cifrador Láser : 11
mensajes por segundo de media con un tráfico
de 21090 bytes.

2. Nodo Cifrador Láser →Nodo Descifrador
Láser : 298722 bytes por segundo en un total de
10 mensajes de media por segundo.

En el caso asociado a la cámara, el flujo vaŕıa
de acuerdo al formato utilizado. El Nodo Webcam
(paquete usb cam de ROS) permite dos métodos
de trabajo raw y Compressed. El utilizado en el
experimento fue el Compressed.

Si comparamos ambos en condiciones ideales se
observará que la diferencia entre ambos es amplia.
Para el caso raw teneos un flujo de 14.285.394
bytes por segundo de media. En el segundo
caso (Compressed) los valores arrojan un flujo de
22.438,67 bytes de media por mensaje enviado en el
robot 1 y un flujo de 19.498,62 bytes de media por
mensaje enviado en el robot 2.

El Throughput para las imágenes en el robot 1 fue:

1. Nodo Webcam →Nodo Cifrador Webcam: 8
mensajes por segundo de media con un tráfico
de 425.348 bytes.

2. Nodo Cifrador Webcam →Nodo Descifrador
Webcam: 431.008 bytes por segundo en un total
de 8 mensajes que son enviados por segundo de
media.

Los datos obtenidos en el caso del robot 2 son:

1. Nodo Webcam →Nodo Cifrador Webcam: 15
mensajes por segundo de media con un trafico
de 376.704 bytes.

2. Nodo Cifrador Webcam →Nodo Descifrador
Webcam: 638.080 bytes por segundo en un total
de 15 mensajes por segundo de media.

VI. Discusión sobre el rendimiento

De los resultados obtenidos anteriormente
se pueden extraer las conclusiones asociadas a
dos conceptos: el rendimiento del sistema y la
funcionalidad del sistema.

A. Rendimiento de los sistemas

La figura 4 resume todos los casos analizados
distinguiendo entre el robot 1 y el robot 2. Como
era de esperar, el tiempo utilizado para el cifrado en
el sistema R1 es más alto. En el caso del láser, es
ligeramente mayor en media (7ms) y en el caso de la
cámara es mucho mayor, siendo la diferencia de casi
60 ms.

Además del incremento en los tiempos de
cifrado, es significativo el tiempo de CPU que
necesita para realizar la tarea en el robot 1. Las
figuras 5 y 6 muestran los tiempos (en minutos)
de los experimentos con el láser y la cámara
respectivamente.

Los experimentos con el láser muestran que el
comportamiento del sistema es parecido en ambos
robots. El número de mensajes servidos por el Nodo
Láser es 10 msgs/segundo en todos los casos y no
se produce ningún rechazo de mensajes en el nodo
descifrador. A la vista de los datos presentados en
la figura 5, resalta el aumento de uso de CPU que
genera el Nodo Cifrador Láser sobre la plataforma
Atom(TM), donde el cifrado requiere un 65% del
tiempo (20.43 minutos) disponible de CPU.

A partir de los datos de throughput, se puede
observar que la cantidad de datos transmitidos por
el Nodo Cifrador Láser es mayor que el generado
por Nodo Láser. El volumen de datos es casi el
doble analizando las medias. Aśı el volcado del Nodo
Cifrador Laser, es aproximadamente 14 veces mayor:
21.090 bytes frente a 298.722 bytes. Esto es debido a
que es necesario acondicionar la información cifrada
realizando un cambio de base para no modificar el
tipo de mensaje.

Atendiendo al experimento con la cámara,
observamos que el Nodo Webcam muestra que se
requiere de un procesamiento extra en el robot 1
para conseguir los 15 fps que ofrece por defecto.
Cuando el Nodo Cifrador Webcam corre en R1,
el tiempo de CPU utilizado es superior al 90%.
En el robot 2 ese consumo de CPU es inferior al
45%. En estas circunstancias, el robot 1 no cifra el
100% de los mensajes enviados (15 fps) y rechaza
de media 7 mensajes, obteniendo un rendimiento
de 8 fps. El elevado consumo de CPU influye
en el comportamiento del resto de aplicaciones
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Fig. 5

Exp. Láser: Consumo de CPU corriendo un sistema de

cifrado en robot con Core(TM) i7 y en un robot con

un Atom(TM).

corriendo en el robot, pero no impide el correcto
funcionamiento del mismo.

Fig. 6

Exp. Webcam: Consumo de CPU corriendo un sistema

de cifrado en robot con Core(TM) i7 y en un robot

con un Atom(TM).

B. Discusión sobre la Funcionalidad

En el caso de las imágenes el mayor problema
funcional es el generado por la disminución en el
frame rate, que baja de 15 fps a 8 fps.
En el caso del láser el problema no está ligado con

el rendimiento, viene dado por el error sistemático
inducido al cifrar la información en el mensaje.
La figura 7 presenta dos capturas del rviz

con información del láser conectado al robot con
Core(TM) i7 (superior) y al robot con un Atom(TM)
(figura inferior). El haz sin cifrar se presenta en color
verde en la figura, y el haz láser después de haber sido
cifrado y descifrado se presenta en rojo.
En el primer caso se observa claramente que no

coinciden al mismo tiempo ambos el haz de láser
a partir de una distancia superior a 2,25 metros.
Esto es debido a que la precisión es menor a esa
distancia y el sistema de cifrado utilizado (PyCrypto)
realiza un truncado de dos cifras, lo que hace que
la coincidencia entre ambos no sea perfecta. En el
caso del Atom (TM) se observa que el error se
produce incluso a distancias menores de dos metros

y que es posible encontrar diferencias significativas
(entre 2 y 10 cm). Si bien el error inferior a 5cm
puede ser aceptable en entornos de interior a la
hora de navegar o seguir personas, se hace necesario
un análisis pormenorizado de este comportamiento
ante situaciones de despliegue del robot en entornos
reales.

VII. Conclusiones y trabajo futuro

ROS parece consolidarse como la plataforma
estándar para el desarrollo de software para robots
autónomos, pero es un entorno que no ha sido
diseñado para la seguridad informática.

Resaltar que en nuestra propuesta no hemos
cambiado ningún campo de los que conforman el
mensaje ROS y que el resto de valores que contiene
el mensaje se transmiten sin cifrar.

Tras el trabajo realizado en esta investigación
hemos observado que cifrar en las comunicaciones
resolveŕıa problemas de confidencialidad.
Esto supone contener ataques del tipo
man-in-the-middle que puedan afectar al sistema.
La desventaja de esta solución con respecto a
las propuestas de VPN, es el empeoramiento
del rendimiento de ciertos sensores e incremento
de consumo de CPU. Esta situación limitará el
rendimiento del resto de aplicaciones que son
desplegadas en el robot.

Un segundo resultado observado en esta
investigación, no por esperable menos significativo,
es que la cantidad de datos vertida a la red es mucho
mayor con cifrado que cuando se usa ROS sin cifrar.

Como trabajo futuro estamos trabajando en
alternativas al cifrado para ofrecer un sistema de
seguridad en ROS para permitir establecer poĺıticas
de autenticación a los nodos y a los equipos de la red.
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Resumen— Las etapas de validación, verificación y
pruebas consumen alrededor del 60% de los recursos
en el proceso de producción de un circuito, por esto la
importancia de desarrollar herramientas que ayuden a
reducir el costo y acelerar el proceso de verificación y
pruebas de circuitos. En este trabajo se desarrolló una
plataforma hardware-software para generar vectores
de datos que servirán para probar circuitos digitales.
Esta herramienta consta de 2 bloques principales, una
interfaz gráfica y un circuito generador implementado
en dispositivos reconfigurables FPGAs. Se realizó la
verificación de circuitos combinacionales y con inter-
faz paralela UART utilizando la herramienta diseñada
para validar su funcionamiento.

Palabras clave—FPGA, DUT, GUI, VLSI, ATE.

I. Introducción

DESDE el comienzo de la era digital, la detección
de errores y pruebas ha sido parte importante

en el desarrollo de circuitos [1] [2], ya que para garan-
tizar su correcto funcionamiento, un buen plan de
pruebas y detección de errores es indispensable.
El tener un plan de verificación adecuado durante

el proceso de desarrollo de un circuito digital resulta
en la reducción de costos, debido a que un error en-
contrado en el circuito fabricado involucra, además
del rediseño, la remanufactura del circuito, lo que
podŕıa representar retrasos en el tiempo de entrega
y demás gastos generados.
Conforme la tecnoloǵıa ha avanzado, la comple-

jidad de los circuitos digitales ha aumentado. De
acuerdo con la ley de Moore [3] el tamaño de los
transistores se reduce aproximadamente a la mitad
cada año. Esto resulta en una necesidad de mejo-
rar constantemente la metodoloǵıa de pruebas de los
circuitos digitales, como la presentada por Wong [4]
que propone una verificación jerárquica ideal para
circuitos con gran escala de integración (VLSI), o
como Teixeira [5] que propone una metodoloǵıa de
pruebas basada en la definición de una lista de fa-
llos.
Para probar circuitos integrados se utilizan

equipos especializados conocidos como Equipo de
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Pruebas Automatizadas (ATE, por sus siglas en
inglés, Automated Test Equipment). Los ATE son
ampliamente utilizados en la industria de manufac-
tura electrónica para probar componentes y sistemas
electrónicos una vez fabricados.

Los sistemas ATE están diseñados para reducir
el tiempo necesario para verificar que un Disposi-
tivo en Prueba (DUT por sus siglas en inglés, De-
vice Under Test) funciona correctamente o si tiene
algún error antes de ser lanzado al mercado. El ATE
actúa alimentando al DUT con una serie de patrones
y analizando su respuesta para determinar si su fun-
cionamiento es correcto o debe ser corregido [6].

El principal inconveniente con los ATE es su alto
costo, ya que al ser sistemas muy complejos y prin-
cipalmente enfocados a la industria, resulta poco vi-
able que equipos pequeños de investigación o desa-
rrolladores de hardware adquieran este tipo de her-
ramientas. Una alternativa es el desarrollo de camas
de pruebas utilizando hardware reconfigurable.

La capacidad de diseñar e implementar hardware
en una plataforma reconfigurable permite la flexi-
bilidad de desarrollar los diferentes instrumentos de
prueba que se requieran en una herramienta de ver-
ificación. Esta flexibilidad permite el diseñar una
plataforma de pruebas a medida, ideal para grupos
de investigación pequeños que no tienen la capacidad
de adquirir equipos de pruebas complejos y costosos.
Esta ventaja se ha visto aprovechada desde el lan-
zamiento de las primeras FPGAs, como es el caso
de Clarke, et al. [7] que desarrollaron una cama de
pruebas para el estudio de técnicas de demodulación
utilizando un arreglo ordenado de 10 chips XC3042
de Xilinx.

En la actualidad se siguen desarrollando her-
ramientas de este tipo con dispositivos reconfigura-
bles, como el trabajo de Vanitha, et. al. [8], que en el
2013 realizaron la implementación de un equipo au-
tomatizado de pruebas y generador de pruebas para
circuitos digitales en FPGA. Y como S. Fransi et. al.
que publicaron en 2010 el Diseño e implementación
de un módulo IP basado en un ATE.

II. Diseño

El diseño de la herramienta propuesta se puede di-
vidir en 2 bloques principales, una interfaz gráfica y
el diseño del circuito generador, y un bloque auxiliar
de interfaz de transmisión UART que dá la flexibili-
dad a la herramienta de trabajar con DUT que mane-
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jen este protocolo. En la figura 1 se muestra el dia-
grama de flujo que el usuario debe seguir para con-
figurar el circuito generador de señales utilizando la
interfaz gráfica y un software sintetizador de código
Verilog.

Definir DUT

Archivos de datos de 
prueba  .mem 

Generar archivos de 
circuito  .v 

Cargar archivos a 
proyecto

Sintetizar e 
implementar

Generar archivo 
bitstream  .bit 

Cargar circuito a 
FPGA

Realizar las pruebas

¿Los archivos son 
correctos?

¿DUT físico o 
simulación?

DUT en HDL

Correr simulación

si

no

simulación

físico

Interfaz Gráfica

Software de 
síntesis 
(Vivado)

Fig. 1. Diagrama de flujo de la herramienta.

A. Interfaz Gráfica (GUI)

Para otorgar al usuario un ambiente sencillo e intu-
itivo a la hora de configurar el generador de señales
de acuerdo a las necesidades de su DUT, se desar-
rolló una interfaz gráfica utilizando el ambiente de
desarrollo Visual Studio versión 2015 v14.0.25123, y
se programó en el lenguaje C#.
La interfaz gráfica consiste en una serie de ven-

tanas de configuración, en donde el usuario define
las caracteŕısticas de su DUT, y los datos de entrada
que lo alimentarán.
Para definir los datos de entrada del DUT, el

usuario debe crear un archivo de texto plano con
extensión ”.mem” con los valores representados en
ráız hexadecimal. Esto se puede hacer en cualquier
editor de texto, procurando guardar el archivo con
la extensión ”.mem”.
Cada linea del archivo corresponde a un vector

de datos a generar, por lo que se debe considerar
que la cantidad de bits necesarios para representar
los valores, deben corresponder a la cantidad de en-
tradas del DUT, de lo contrario, los bits sobrantes
se ignorarán. Esto es, si en una linea del archivo
se tiene el valor FF, pero solo se configuraron seis
entradas para el DUT, el vector de datos generado
para esa linea será 3F, equivalente a 111111 en bi-
nario. Igualmente si no se declaran valores lo su-
ficientemente grandes para cubrir todos los bits de

entrada del DUT, serán sustituidos por ceros.

Como resultado final la interfaz gráfica genera los
archivos en lenguaje verilog necesarios para confi-
gurar el generador. El usuario debe sintetizarlos,
generar el bitstream y programar el FPGA manual-
mente para utilizar la cama de pruebas con su cir-
cuito. Esto dá la oportunidad al usuario de modificar
alguno de los archivos si es que aśı lo requieren sus
pruebas. También otorga la flexibilidad de sinteti-
zar e implementar el circuito con el software que el
usuario prefiera, aśı como utilizar la tarjeta de de-
sarrollo y el FPGA que tenga a su disposición.

En la pantalla principal del modo manual que se
muestra en la figura 2 se pueden observar 3 botones:
DUT, Cargar Datos y Generar Código, y un cuadro
de texto donde se muestran los mensajes del pro-
grama. Al presionar el botón DUT se abre una ven-
tana nueva como la que se muestra en la figura 3
donde se pueden configurar las caracteŕısticas del cir-
cuito que se quiere probar: tipo de circuito, número
de entradas, número de salidas y un divisor de reloj.

Fig. 2. Ventana principal de la GUI en modo de configuración
manual.

Para seleccionar el tipo de DUT se puede escoger
entre las opciones genérico y UART. Un circuito
genérico es aquel que no tiene un protocolo de comu-
nicación espećıfico y solo recibe los datos en forma
directa, como es el caso de los circuitos combina-
cionales, si se selecciona esta opción, el generador
de señales se configura para solamente alimentar al
DUT directamente con los datos que se guardaron
en el archivo de datos de prueba. Si el DUT tiene
una interfaz de comunicación UART se debe elegir
esta opción, en este caso el generador de señales lee
los datos de prueba y alimenta al circuito con es-
tos datos usando el protocolo UART. Es importante
considerar que en modo UART el generador crea pa-
quetes de ocho bits por cada transmisión, por lo que
se deben definir datos de ocho bits en cada ĺınea de
los archivo de datos por cada entrada o salida especi-
ficada.

Para guardar la configuración se debe presionar
el botón Aceptar, lo que guardará esta información
para después generar los archivos correspondientes.
Si se requiere se puede cancelar la configuración y
regresar a la ventana principal presionando el botón
Cancelar.
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Fig. 3. Ventana DUT donde se configura el circuito a probar.

En la pantalla principal, al hacer clic en el botón
Cargar Datos se abre una ventana nueva, como la
que se muestra en la figura 4, en la que se pueden se-
leccionar los archivos de datos de entrada y salida de
la prueba. En esta ventana se observan dos botones
llamados Examinar, uno para seleccionar el archivo
de datos de entrada y otro para el archivo de datos
de salida. Este segundo botón se agregó pensando en
extender las caracteŕısticas de la herramienta para
en un futuro verificar también la salida del DUT. Al
presionar uno estos botones se abre una ventana para
buscar y seleccionar el archivo deseado. Una vez se-
leccionados ambos archivos y al presionar el botón
Aceptar, se guardará esta información y cerrará esta
ventana para regresar a la ventana principal.

Para continuar con la configuración del generador
se deben seleccionar ambos archivos de vectores de
datos, de entrada y de salida, los cuales deben ser
archivos diferentes y contener la extensión ”.mem”,
de lo contrario el sistema mostrará un mensaje de
error y no permitirá continuar. Si se desea cancelar
la selección de archivos se debe presionar el botón
Cancelar para cerrar la ventana sin guardar registro
de los archivos seleccionados y volver a la ventana
principal.

Fig. 4. Ventana Cargar Datos donde se seleccionan los
archivos de datos de la prueba.

El último botón que se puede observar en la pan-
talla principal es Generar Codigo. Al presionarlo el
sistema comienza a generar los archivos necesarios
para configurar la cama de pruebas. Si se presiona el
botón de Generar Codigo sin antes haber terminado
la configuración o sin seleccionar los archivos de vec-
tores de datos, el sistema genera un mensaje de error
y no permite continuar.

Los archivos verilog genéricos con la configuración

del circuito generador de señales se crearon con
caracteŕısticas parametrizadas, lo que permite una
fácil adaptación a las diferentes configuraciones que
pueden ser requeridas. Estos se guardan en una car-
peta segura a la que el sistema está direccionado.
Al presionar el botón Generar Codigo el programa

selecciona los archivos verilog genéricos correspondi-
entes y los copia en otra carpeta, modificando sus
parámetros para obtener aśı la caracteŕısticas que el
usuario configuró utilizando la interfaz gráfica para
obtener el circuito generador requerido.

B. Generador de señales genérico

En la figura 5 se muestra el diagrama a bloques
del generador de señales genérico, que consiste en un
bloque manejador de reloj clk mngr, una memoria de
datos llamada mem y un bloque llamado generador,
donde el valor n corresponde a la cantidad de en-
tradas del DUT definidas por el usuario, y el valor
m es la cantidad de bits necesarios para direccionar
la memoria, siendo ésta definida por la cantidad de
datos en el archivo de entrada. Las entradas y salidas
del generador de señales se pueden ver en la tabla I.

TABLA I

Descripción de entradas y salidas del módulo

Generador de señales genérico

Se~nal E/S Descipción

en Entrada Se~nal de

habilitación

rst Entrada Se~nal de reset del

generador

clk div Entrada Valor divisor del

reloj

clk Entrada Reloj principal

del generador

conf Entrada Bus de conf. del

generador

enviando Salida En alto cuando se

envı́an datos

cod Salida Código del dato de

salida (contador)

data out Salida Dato de salida

generado

El presente trabajo se implementó en un dispos-
itivo reconfigurable FPGA de la ĺınea Zynq 7000,
modelo XC7Z020CLG484-1, el cual contiene una se-
rie de bloques de memorias RAM de propósito gen-
eral llamadas BRAM que pueden ser configuradas
como memorias RAM o ROM. Estos bloques de
memoria RAM ofrecen el servicio de almacenamiento
de grandes cantidades de datos con grandes veloci-
dades de lectura y escritura [10]. El bloque mem
es el módulo que se encarga de crear la memoria
BRAM donde se almacenan los datos de prueba crea-
dos por el usuario. Los parámetros de dimensiones
de la memoria se definen en la GUI; el ancho es la
cantidad de entradas que el usuario defina que tendrá
su circuito, y la profundidad es definida por la can-
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tidad de datos que el usuario agregue al archivo de
prueba. La carga de información a la memoria se
hace por medio del bitstream, esto es, directamente
desde el software de śıntesis al momento de cargar la
configuración del FPGA.

generador

mem
(BRAM)

en
rst

8

enviando

dat_out

8
cod

clk

n
nconf

clk_mngrclk_div 

mem_dat

m

Generador de señales genérico

mem_add

8

Fig. 5. Diagrama esquemático del Generador de señales.

El módulo clk mngr es el encargado de dividir la
frecuencia del reloj de entrada al valor que el usuario
indique. Tiene como entradas el reloj clk, el valor del
divisor de reloj clk div que es un bus de 8 bits, y una
señal de reset rst, y como salida el reloj generado
clk out.
El manejador de reloj además de tener un módulo

divisor de reloj clk div, también contiene un com-
parador y un multiplexor que se encargan de rodear
el divisor y arrojar como salida el reloj de entrada
sin dividir, esto en el caso de que el valor del divisor
sea igual a uno o cero, lo que permite al generador
cambiar la frecuencia del reloj durante su operación.
El encargado de direccionar la memoria para ex-

traer los datos de prueba y generar la salida del
circuito es el módulo generador. Éste consiste
básicamente en una máquina de estados finitos (FSM
por sus siglas en inglés) sincronizada con el reloj de
entrada, lo que garantiza una salida de datos a la
frecuencia deseada. En la figura 6 se muestra la
máquina de estados finitos, que cuenta con 5 esta-
dos: idle, begin, send 01, send 02 y end, descritos a
continuación.
El primer estado es el de reposo idle, en donde

se mantiene hasta que se habilita la señal de en, en
este estado todas las señales de salida del módulo son
cero. Una vez que se recibe la señal de habilitación,
pasa al estado siguiente begin.

En el estado begin se inicializan los valores de con-
trol del generador: se tienen dos direcciones a memo-
ria auxiliares llamadas mem add01 y mem add02 a
las que se asignan valores de uno y cero respecti-
vamente, un registro que almacena la cantidad de
datos a enviar llamado data size al que se asigna el
valor de la señal de entrada conf y un contador de
datos enviados llamado data count que se inicializa
en cero y es asignado a la salida cod. Si en el sigu-
iente flanco positivo del reloj se mantiene la señal de
habilitación en alto se pasa al siguiente estado que es

idle begin

send_01

send_02

end

en

rst

rst

rst

en

dc<ds & en
dc=ds & en

dc<ds & en

dc=ds & en
dc =  data_count
ds = data_size

en = enable
rst = reset

en

!en

!en

!en

!en

!en

Fig. 6. Máquina de estados finitos del módulo generador.

send 01, sino se mantiene en este estado hasta que
se vuelva a habilitar la señal o se active la señal de
reset en cuyo caso regresará al estado idle.

Los estados send 01 y send 02 se encargan de ex-
traer los datos de la memoria y de enviarlos por el
puerto dat out. Esto para lograr un correcto direc-
cionamiento a la hora de acceder a la memoria.

En el estado send 01, si la señal en está en alto y
el reset en bajo, se verifica si el contador de datos
enviados data count es menor a la cantidad de datos
a enviar data size. Si se cumple la condición, lee
los datos de la memoria usando la dirección auxiliar
mem add02 y los coloca en la salida dat out, lev-
anta la señal enviando, incrementa en 2 la dirección
auxiliar mem 01 y en uno el contador de datos envi-
ados, y se asigna send 02 como estado siguiente. Si
la condición no se cumple significa que ya se leyeron
y enviaron todos los datos de la memoria, la salidas
dat out y enviado se igualan a cero y se asigna end
como siguiente estado. En caso de que la señal de
habilitación en esté en bajo, se mantiene en este es-
tado y no se hacen cambios a ninguna señal. Si se
activa el reset se regresa al estado idle.

El estado send 02 es similar al estado anterior
send 01. La única diferencia es que la dirección aux-
iliar usada para leer la memoria es mem add01 y la
dirección auxiliar incrementada es mem add02.

En el último estado end solamente se espera al
siguiente flanco positivo del reloj para volver al es-
tado inicial de reposo idle. Si bien en este estado no
se hace ningún procesamiento, algunos protocolos de
comunicación requieren un estado final extra para
agregar información a la trama de datos enviados.

C. Interfaz UART

El módulo transmisor UART consiste en un divi-
sor de reloj que genera la frecuencia necesaria para
transmitir los datos del vector de pruebas, la cual
puede ser configurada por el usuario, y una FSM que
se muestra en la figura 7 que consta de tres estados:
IDLE, SEND y DELAY.

El primer estado es el de reposo, llamado IDLE,
en el cual el transmisor está en espera de la señal
transmit que le indica que debe empezar a transmitir.
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IDLE SEND

DELAY

transmit=1
transmit=0 bits_env<8

bits_env=8

delay_time

!delay_time

Fig. 7. Máquina de estados finitos del transmisor UART.

Una vez que ésta señal se reciba en alto almacena
el valor a enviar que se recibe en el bus de entrada
tx data en un registro temporal llamado tx dataTemp
y pasa al siguiente estado que es SEND.

En el estado SEND el transmisor env́ıa los datos
almacenados en el registro tx dataTemp comenzando
por el bit menos significativo. Se mantiene en este
estado hasta que se hayan enviado los 8 bits del reg-
istro, entonces asigna a la ĺınea de trasmisión un
valor en alto y pasa al siguiente estado DELAY.

El último estado de la FSM llamado DELAY es
para esperar el tiempo correspondiente a un bit para
transmitir un valor en alto que indica el final de la
transmisión. Una vez transcurrido este tiempo se
regresa al estado IDLE.

Este módulo se conectó a la salida del generador
de señales genérico, de tal forma que sea alimentado
con el vector de datos definido por el usuario. De
esta forma el transmisor UART puede utilizar estos
datos para generar la señal serial que alimentará al
DUT, como se muestra en la figura 8.

generador

mem
(BRAM)

en
rst

8

enviando

dat_out
8

cod

clk

n

n
conf

clk_mngrclk_div 

mem_dat

m

Generador de señales UART

mem_add

8 UART_TX

tx
en

Fig. 8. Diagrama esquemático del generador de señales con
transmisor UART.

III. Resultados

Los diseños se crearon e implementaron para
su validación utilizando el software Xilinx Vivado
v.2014.5 en una tarjeta de desarrollo modelo ZC702,
que contiene una FPGA de la serie Zynq 7000, mod-
elo XC7Z020CLG484-1.

A. Validación

Para validar el circuito generador de señales
genérico se verificó un circuito con algoritmo de mul-
tiplicación Vedic [11] que consta de 2 entradas de
ocho bits y una salida de 16 bits, el cual se conectó
al generador de señales como se muestra en la figura
9.

en

rst

clk

conf
enviando

dat_out

8

cod
8

mem
(BRAM)

Generador 
Genérico

Multiplicador

16
[7:0]8

[15:8]8

A

B

TOP

salida
16

Fig. 9. Diagrama esquemático del generador de señales
genérico alimentando un multiplicador comportamental.

El archivo de datos de entrada creado, que se
muestra en la figura 10, consta de 31 datos de 16
bits, en los que los ocho bits menos significativos
corresponden a la entrada A del multiplicador, y los
ocho bits más significativos a la entrada B.

Fig. 10. Archivo de datos generado para la simulación del
generador genérico alimentando al multiplicador.

Los resultados de la simulación se muestran en la
figura 13. Se puede observar en la imagen que a
partir de que se levanta la señal de enviando el cir-
cuito multiplicador comienza a generar el resultado
después de un pequeño retardo que corresponde a la
latencia del circuito multiplicador.
Para validar el circuito generador con interfaz

UART se verificó un circuito procesador de imágenes
[12] que cuenta con 3 entradas, rst, clk y rx y una
salida tx, y se conectó a la salida del generador de
señales como se muestra en la figura 11.
Para verificar el circuito se creó un archivo con 12

datos de 8 bits que corresponde a un par de imágenes
con las cuales el procesador realizará la operación de
convolución como se muestra en la figura 12.
Se corrió la simulación post-implementación en la

herramienta de software y se obtuvo el resultado que
se presenta en la figura 14, en donde se puede apre-
ciar que primero se env́ıan los 12 datos del gener-
ador al procesador y enseguida el procesador genera
la señal serial correspondiente al resultado en la ĺınea
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Fig. 11. Diagrama esquemático del generador de señales con
interfaz UART conectado al procesador de imágenes.

Imagen  original

Imagen filtro

Fig. 12. Archivo de datos creado para la simulación de
tiempos post-implementación del generador con interfaz
UART conectado al procesador de imágenes.

ImgProcTx.
Haciendo un acercamiento a la señal ImgProcTx

se observan los valores de salida generados, éstos se
tradujeron en la imagen correspondiente y el resul-
tado fue la imagen de salida que corresponde a la con-
volución de las imágenes de entrada como se muestra
en la figura 15.

B. Ahorro en tiempo

Para validar que la herramienta desarrollada efec-
tivamente permite el ahorro de tiempo en el pro-
ceso de verificación, comparado con el diseño e im-
plementación de un circuito espećıfico para realizar
una verificación manual del DUT, se realizó la com-
paración de tiempos en ambos casos para los circuitos
verificados.
Para el multiplicador, se diseñó un circuito a la

medida para generar las señales y alimentar al mul-
tiplicador. El proceso de diseño, implementación, y
verificación le tomó 10 horas a un ingeniero capaci-
tado en diseño de hardware. Generar con la herra-
mienta, un circuito que cumpliera con estas carac-
teŕısticas, fue solo cuestión de minutos y no requirió
de un experto en diseño de hardware. Enseguida,
teniendo los archivos verilog del circuito generador,
solo se necesitó crear un sencillo testbench y realizar
la simulación, en lo que se invirtieron al rededor de 30
minutos. En total, el proceso de verificación del cir-
cuito multiplicador con la herramienta, duró menos
de una hora.
En el caso del procesador de imágenes, de mismo

modo se diseñó un circuito que generara la señal que
alimentaŕıa al DUT, que en este caso era una señal
serial con protocolo UART. El proceso de diseño y
verificación tomó 14 horas. Con la herramienta, la
generación del circuito y la verificación se hicieron en
menos de una hora, al igual que con el multiplicador.

C. Ocupación de recursos

En la tabla II se muestra la ocupación de los re-
cursos de la FPGA para cada uno de los circuitos
implementados.

TABLA II

Ocupación de recursos de los circuitos implementados.

Elemento Generador

Genérico

% Con UART

TX

%

LUT 62/53200 0.12% 100/53200 0.19%

FF 35/106400 0.03% 66/106400 0.06%

BRAM 0.5/140 0.36% .50/140 0.36%

IO 27/200 13.5% 24/200 12%

Se realizó un análisis para comparar la ocupación
del circuido con diferentes configuraciones, variando
el la capacidad de la memoria y la cantidad de en-
tradas al DUT. Los resultados se muestran en la
tabla III, en la primer columna se muestran las con-
figuraciones con la forma tipo de circuito entradas al
DUT x localidades de memoria.

TABLA III

Resultados de ocupación de recursos del circuito

generador con diferentes configuraciones.

LUT FF BRAM IO

53200 106400 140 200

Gen 4x16 43 24 0.5 19

UART 8x16 78 54 0.5 16

Gen 4x256 74 35 0.5 31

UART 8x256 100 66 0.5 24

Gen 10x1024 88 41 0.5 37

UART 8x1024 113 72 0.5 28

Gen 12x4096 97 48 1.5 43

UART 8x4096 120 79 1 32

Gen 16x65K 135 60 32 55

UART 8x65K 139 91 16 40

IV. Conclusiones

En este trabajo se describe el diseño de una
plataforma de verificación implementada en un dis-
positivo reconfigurable FPGA. Una de sus princi-
pales caracteŕısticas es su reducido consumo de re-
cursos, debido a que al ser un circuito pequeño no re-
quiere demasiados elementos lógicos, como se mues-
tra en la tabla II, y que al ser escalado para DUT
mas grandes, el nivel de ocupación se no se incre-
menta de forma cŕıtica, como se observa en la tabla
III, lo que permite que pueda ser implementado en
cualquier FPGA de gama media-baja. Si bien en este
trabajo se utilizó una FPGA que cuenta con elemen-
tos de memoria BRAM, estos pueden ser sustituidos
por registros comunes si no se tiene un dispositivo
que contenga este tipo de memorias. Lo que la hace
una herramienta de verificación accesible para gru-
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12x34=3A8h
18x52=936

A1x2A=1A6Ah
161x42=6762

C0xCA=9780h
192x202=38784

CAx5A=4704h
202x90=18180

Fig. 13. Resultados de la simulación post-implementación del generador de señales genérico conectado al multiplicador.

Fig. 14. Resultados de la simulación post-implementación del generador con interfaz UART conectado al procesador de
imágenes.

00  00  00  00  00  00  00  00  00  00  10  10  00  00  01  03  01  00  10  10  00  00  00  00  00  00  01  00  00  20  20  00  00  01  02  01  00  00  00  00  00

Imagen resultante de la convolución

Fig. 15. Acercamiento a la simulación del resultado de la operación realizada por el procesador de imágenes.

pos de desarrollo que no cuenten con la capacidad
económica para adquirir equipos especializados.

Otra de las caracteŕısticas de la herramienta es la
incorporación de una interfaz gráfica que facilita una
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rápida configuración, lo que permite que el usuario
no tenga que ser un experto en diseño de circuitos
para utilizarla, logrando aśı reducir el tiempo de ver-
ificación de un circuito digital, comparado con la
creación de circuitos de verificación a medida.

Los resultados obtenidos al validar esta herrami-
enta de pruebas demuestran su validez y utilidad. El
realizar este tipo de pruebas a un circuito de forma
manual puede representar horas de trabajo para un
ingeniero de pruebas, mientras que usando esta he-
rramienta, en tan solo unos minutos se pueden lo-
grar los mismos resultados sin la necesidad de tener
un ingeniero experto en diseño. Esto demuestra que
la herramienta propuesta satisface las necesidades de
verificación de circuitos, de una forma sencilla medi-
ante la interfaz gráfica que permite al usuario el con-
figurar la herramienta y crear los vectores de datos
con los que será alimentado su circuito.
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Análisis y evaluación de un módulo IME
hardware para el codificador HEVC usando

una plataforma SoC

Estefańıa Alcocer, Otoniel López-Granado, Manuel P. Malumbres1 y Roberto Gutiérrez2

Resumen—En el estándar de codificación HEVC, la

estimación de movimiento es una de las tareas más

complejas del codificador de v́ıdeo, necesitando un

gran porcentaje del tiempo de codificación total. Esto

se debe, principalmente, a los cambios introducidos en

comparación con el estándar predecesor H264/AVC,

siendo los siguientes: un conjunto más extenso de mo-

dos de partitición del Coding Tree Unit, la presencia

de múltiples frames de referencia y el tamaño varible

de los Coding Units. Además, HEVC adopta una es-

timación de movimiento por bloques de tamaño varia-

ble para obtener una eficiencia de codificación avan-

zada.

En este trabajo, evaluamos un diseño de estimación

de movimiento por enteros, IME, implementado en

una plataforma SoC. En esta evaluación, mediremos

el impacto en el Rate/Distortion al aplicar diferentes

tamaños tanto de CTU como de áreas de búsqueda

de referencia. Además, se evaluará el efecto de las

transferencias del DMA requeridas en el rendimiento

computacional. Esta arquitectura ha sido sintetizada

e implementada en el Xilinx SoC, Zynq-7 Mini-ITX

Motherboard XC7Z100 (xc7z100ffg900-2). Nuestra

arquitectura IME hardware se puede configurar para

trabajar con difrerentes tamaños de CTU y rangos

de búsqueda del frame de referencia. Los resulta-

dos muestran que no hay diferencias significativas en

términos de Rate/Distortion entre las diferentes con-

figuraciones, pero śı existe un gran impacto en la com-

plejidad del codificador cuando tanto el tamaño del

CTU como el rango de búsqueda se incrementa.

Hemos evaluado nuestro diseño IME hardware

usando diferentes configuraciones de CTU, tamaños

de área de búsqueda y tamaños de ráfaga del DMA,

con el fin de determinar la máxima ganancia con res-

pecto al software de referencia del HEVC. Los resulta-

dos muestran que el tiempo de codificación se podŕıa

reducir 588 veces. Además, esta evaluación revela que

las transferencias del DMA son el cuello de botella del

sistema completo.

Palabras clave— HEVC, codificación de v́ıdeo,

FPGA, SoC, estimación de movimiento, IME.

I. Introducción

EL estándar de codificación HEVC (High Effi-
ciency Video Coding) [1] se presentó en Enero

de 2013 por el JCT-VC (Joint Collaborative Team
on Video Coding). Este nuevo estándar sustituye el
actual estándar H.264/AVC [2] con el fin de tratar
con las tendencias multimedia del mercado actual y
futuro como los contenidos de v́ıdeo con definiciones
4K y 8K y profundidades de color de alta calidad
a 10 bits. HEVC ha mejorado significativamente la
eficiencia de codificación en cuanto a su predecesor
H.264/AVC en un factor de casi dos veces mientras

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

se mantiene una calidad visual equivalente [3]. En
cuanto a la complejidad, el decodificador HEVC no
parece ser muy diferente al del H.264/AVC [4]. Sin
embargo, se espera que el codificador HEVC sea con-
siderablemente más complejo que el codificador de
H.264/AVC [5] y será un tema candente de investi-
gación en los próximos años, por ejemplo, codificar
un segundo de un v́ıdeo a una resolución de 1080p60
HD (High Definition) con el codificador del software
de referencia puede llevar más de una hora de eje-
cución en un ordenador de sobremesa actual.

Como en estándares anteriores, la estimación de
movimiento, ME (Motion Estimation), es la tarea
más compleja del codificador, necesitando más del
90% del tiempo de codificación [6]. En HEVC, la
complejidad es incluso más cŕıtica debido a diferentes
parámetros como son (a) un mayor conjunto de mo-
dos de partición del Coding Tree Unit (CTU), (b)
la presencia del múltiples frames de referencia y (c)
el tamaño variable de los Coding Units (CU) compa-
rando con su predecesor H264/AVC. Además, HEVC
adopta la técnica Variable Block Size Motion Estima-
tion (VBSME) para obtener una eficiencia avanzada
de codificación, lo que se logra a costa de un enorme
aumento de la complejidad computacional.

Se han propuesto muchas arquitecturas hardware
para acelerar el módulo del ME HEVC con el obje-
tivo de reducir, tanto como sea posible, la compleji-
dad total del codificador. El bloque de la estimación
de movimiento por enteros, IME (Integer-pel Motion
Estimation), está a cargo del ME. En la mayoŕıa de
las propuestas del estado del arte, las arquitecturas
IME hardware se centran solamente en los algorit-
mos de búsqueda de movimiento ya que esto con-
lleva la mayoŕıa del tiempo computacional del bloque
IME. Generalmente, el algoritmo más popular de la
búsqueda de movimiento en implementaciones hard-
ware es el algoritmo Full Search (FS), de búsqueda
completa. Este realiza una búsqueda en todos los
puntos de la zona de búsqueda establecida de un
frame de referencia, y como consecuencia, es capaz
de proporcionar el resultado óptimo, es decir, un vec-
tor de movimento que minimiza el error residual del
CTU actual.

Las arquitecturas propuestan en [6], [7], [8], [9],
[10] presentan un bloque IME hardware usando un
algoritmo de búsqueda FS. En [6], se propone una
unidad de Suma de Diferencias Absolutas (SAD) en
una FPGA (Field-Programmable Gate Array) la cual
es capaz de analizar todos los modos de partición de



590

© Ediciones Universidad de Salamanca

estefanía alcocer, otoniel lópez-granado, manuel p. malumbres, roberto gutiérrez 
análisis y evaluación de un módulo ime hardware para el codificador hevc usando una plataforma soc

Actas Jornadas Sarteco 2016, pp. 589-594

un CTU excepto el conjunto de modos de partición
asimétricos. Los autores fijan un tamaño de área
de búsqueda menor que la establecida en el estándar
HEVC, siendo capaz de ejecutar hasta 30 fps con re-
soluciones de v́ıdeo de 2k. En [8], el tamaño máximo
de CTU se reduce a 32x32 ṕıxeles con un rango de
búsqueda de ±23 ṕıxeles. Esta arquitectura se im-
plementa en una FPGA y alcanza 30 fps a resolu-
ciones 1080p. En [9], se estudian diferentes áreas de
búsqueda configurables, logrando un máximo frame
rate de 57 fps a 720p resolución de v́ıdeo.

Por otro lado, en [11] y [12], se muestran diferentes
implementaciones de estrategias de búsqueda de
movimiento sub-óptimas, también conocidas como
algortimos rápidos de ME, como los nuevos DS (Dia-
mond Search) o TSS (Three Step Search). También
han sido estudiadas arquitecturas hardware de ME
similares para el anterior estándar H264/AVC en
[13], [14], [15], [16], [17], los cuales son de nuestro
interés debido a la gran similitud entre arquitecturas
de los bloques IME en ambos estándares.

En nuestro trabajo previo [18], se presenta una
nueva arquitectura hardware que realiza el cálculo
del IME usando una FPGA. Los autores muestran
dos técnicas innovadoras: (a) una nueva estructura
del árbol de sumadores SAD, y (b) un nuevo orden
de escaneo de memoria; logrando codificar a tasas
de frame de hasta 116 fps y 30 fps para formatos
de v́ıdeo de 2K y 4K, respectivamente. La estruc-
tura del árbol de sumadores SAD realiza las sumas
en el primer nivel del árbol, comenzando desde el
tamaño máximo del CTU, y dividiendo por la mi-
tad la cantidad de sumas de los siguientes niveles
del árbol. Este enfoque es diferente al resto de
los trabajos del estado del arte, los cuales dividen
primero un CTU en bloques más pequeños para re-
alizar acumulacicones consecutivas, manteniendo las
mismas sumas en cada nivel y por tanto necesitando
un mayor número de pasos para adquirir todos los
SADs. Con esta propuesta, los autores toman ven-
taja de los recursos proporcionados por la FPGA,
obteniendo la latencia mı́nima posible al calcular los
SADs para todos los niveles y particiones de un CTU.
De este modo, los SADs correspondientes a las parti-
ciones asimétricas se obtienen de una manera rápida
y eficiente. En cuanto al nuevo orden de escaneo de
memoria, una serie de registros de desplazamiento
reconfigurables y elementos de procesado son los res-
ponsables de almacenar los ṕıxeles necesarios para
los frames de referencia y el actual, manteniéndolos
siempre disponibles para el cálculo de los SADs y
los vectores de movimentos (MVs) de un CTU. Aśı,
se evitan los accesos a memoria externa ya que los
ṕıxeles disponibles son altamente reutilizados al re-
configurar el desplazamiento de estos de una manera
más eficiente.

En este trabajo, evaluamos el diseño IME presen-
tado en [18] al implementarlo en una placa de eval-
uación. En esta evaluación mediremos el imparcto
en el Rate/Distortion (R/D) al aplicar diferentes
tamaños de CTU y áreas de búsqueda. Además, eva-

Módulo 
SAD HEVC

DMA

DDR
533,33MHz

Procesador 
ARM

666,66MHz

Frecuencia 
periféricos

PS

PL

DISEÑO DE 
BLOQUES

Fig. 1. Arquitectura hardware completa

luaremos el efecto de las transferencias desde memo-
ria externa necesarias en el funcionamiento computa-
cional.

El resto de este trabajo se organiza como sigue.
En la Sección II se presenta una breve descripción
del diseño de la arquitectura propuesta mientras
que en la Sección III, se muestran los experimentos
numéricos tanto software como hardware analizando
los resultados de nuestro diseño hardware sobre una
placa de evaluación. Finalmente, en la Sección IV se
recogen algunas conclusiones y trabajo futuro.

II. Descripción de la arquitectura

hardware

En esta sección, presentamos un resumen de
un diseño IME completo en una plataforma SoC
(System-On-Chip) usando el módulo SAD HEVC
propuesto en [18]. El SoC consta de dos partes
bien definidas, un sistema de procesado, PS (Pro-
cessing System), basado en un procesador ARM y
varios periféricos como Ethernet, USB, etc., y una
lógica programable, PL (Programmable Logic), for-
mada por una FPGA. Nuestra arquitectura ha sido
modelada en VHDL, y ha sido sintetizada, simulada,
implementada y testada en el Xilinx SoC, Zynq-7
Mini-ITX Motherboard XC7Z100 (xc7z100ffg900-2).
La corrección de nuestro diseño se ha probado y ve-
rificado con el modelo de referencia del HEVC, HM
14 [19].

En la arquitectura propuesta, el procesador ARM
controla la transferencia entre el módulo IME SAD
y la memoria DDR (Double Data Rate) la cual al-
macena los frames de referencia y el frame actual,
mediante un módulo DMA (Direct Memory Access).
El sistema completo se muestra en la Figura 1.

El procesador ARM trabaja a 666.66 MHz, y la
DDR a 533.33 MHz, mientras que la frecuencia de
reloj del PL está limitada a la frecuencia máxima
del módulo SAD HEVC el cual es el responsable del
cálculo del IME.

En cuanto al proceso IME, cada frame de v́ıdeo se
subdivide y particiona en unidades de codificación
básicas llamadas CUs. La estructura de codificación
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Fig. 2. Módulo SAD HEVC hardware

en HEVC consta de CUs con un tamaño máximo
de 64x64 ṕıxeles, tan grande como un CTU (Coding
Tree Unit), los cuales pueden ser dividos recursiva-
mente en bloques cuadrados hasta un tamaño de 8x8
ṕıxeles. Cada CU consta de unidades de predicción
PUs (Prediction Units) cuyo tamaño puede variar
desde el tamaño máximo del CU hasta 4x8 o 8x4 en
este caso de predicción Inter, soportando 8 modos
de partición. En nuestra propuesta, el módulo SAD
HEVC responsable del cálculo IME se puede confi-
gurar para trabajar con tamaños de CTU de 64x64
y 32x32. En el caso de un CTU de 64x64 ṕıxeles,
el PL puede trabajar a 220MHz mientras que con
un tamaño de CTU de 32x32 la frecuencia de reloj
del PL se fija al máximo de la placa de evaluación
usada, 250 MHz. Sin embargo, dicho módulo por se-
parado podŕıa trabajar a una frecuencia máxima de
333 MHz. Por lo tanto, la frecuencia máxima está
limitada a la frecuencia de reloj máxima del PL, la
cual es 250 MHz para la plataforma de evaluación
utilizada.

Nuestro módulo consta de (a) áreas de memoria in-
terna para almacenar ṕıxeles del CU del frame actual
y los ṕıxeles pertenecientes al área de búsqueda de
los frames de referencia, (b) un bloque de distorsión
donde los ṕıxeles de ambos frames se restan, (c) un
árbol de sumadores SAD y (d) un comparador acu-
mulativo que guarda los valores mı́nimos de SAD y
sus MVs correspondientes para todas las particiones
de CU, como se muestra en la Figura 2. Para más
detalles de este módulo, ver el trabajo previo de los
autores [18].

En la Tabla I, se muestran los recursos usados para
la implementación de nuestro módulo SAD HEVC
para unos tamaños de CTU máximos de 64x64 y
32x32, respectivamente, en una Zynq-7 Mini-ITX
Motherboard XC7Z100 FPGA. Como se observa,
nuestro módulo SAD HEVC require un 63% y un
16% del total de área usada para unos tamaños de
CTU de 64x64 y 32x32, respectivamente.

III. Experimentos numéricos

ME es una tarea integrada en la predicción In-
ter del HEVC. Por esta razón, se ha considerado un
modo de configuración Low Delay B (LB). En LB,

TABLA I

Área utilizada en Mini-ITX

Recursos CTU 64x64 CTU 32x32

LUTs 166383 40911

Flip-flops 190159 50028

Block-RAMs 32 16

el primer frame se codifica como una imagen intra
y el resto se codifican como frames bidireccionales
generalizados (tipo inter). Esta estructura de codifi-
cación es la más popular para el streaming de v́ıdeo,
diseñado principalmente para comunicaciones inter-
activas en tiempo real.

Dada la configuración previa, se han realizado
diferentes experimentos del IME de HEVC con el fin
de observar como ambos parámetros, el tamaño del
CTU y el tamaño del área de búsqueda, impactan en
el R/D y en la complejidad del codificador HEVC. Se
han elegido unos tamaños de CTU de 64x64 y 32x32
ṕıxeles y sus correspondientes rangos de búsqueda,
SR (Search Range), cuyos tamaños son el 100% del
CTU, el 80% del CTU, y/o el 50% del CTU. Además,
se han seleccionado dos secuencias de v́ıdeo del con-
junto de v́ıdeos de las common conditions del HEVC:
ParkScene con una resolución de 1920x1080 (24 fps)
y Traffic a 2560x1600 (30 fps). Para realizar es-
tos tests, hemos usado el módelo de referencia del
HEVC, HM 14 [19]. El software de referencia HEVC
se ha compilado con Visual Studio 2010 y ejecutado
sobre un PC con las siguientes caracteŕısticas: Intel
Core i7-3770 CPU 3.40GHz con 8GB RAM.

Se ha medido el tiempo del módulo IME software
usando un algoritmo de búsqueda FS cuando se co-
difica una secuencia de v́ıdeo. Nuestro trabajo se ha
centrado en el diseño e implementación hardware de
un algoritmo FS que es capaz de acelerar significati-
vamente el proceso de estimación de movimento del
codificador HEVC sin perder rendimiento R/D, ya
que el algoritmo FS es la estrategia más adecuada
para procesos hardware, el cual busca el movimiento
exhaustivamente para todos los PUs en cada uno de
los puntos del área de búsqueda establecida. Por lo
tanto, debido a la regularidad computacional y la
excelente calidad de v́ıdeo de salida, la estimación
de movimiento con FS es comunmente empleada en
implementaciones hardware [20].

En al Figura 3, se muestra el porcentaje del tiempo
total de codificación que requiere el IME en software
usando el algoritmo de búsqueda FS, sin contar con el
procedimiento de optimización R/D. Este porcentaje
de tiempo es similar para todas las secuencias anali-
zadas. Como se puede observar en la Figura 3, este
tiempo depende de los tamaños de CTU y SR. Nor-
malmente, el módulo IME del codificador requiere
más tiempo cuanto mayor sea el tamaño tanto del
CTU como del SR, como es de esperar. El tiempo
que el codificador HEVC necesita para realizar la es-
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CTU 32x32

CTU 64x64

63%

85%

81%

93%

86%

95%

SR = 100% CTU
SR = 80% CTU
SR= 50% CTU

Fig. 3. Porcentaje de tiempo de codificación SW del módulo
SAD con una estrategia Full-Search

timación de movimiento vaŕıa entre el 63% y el 95%
del tiempo total para codificar una secuencia de v́ıdeo
completa. Por tanto, cobra sentido el diseño de una
arquitectura hardware que realice el proceso IME de
una manera más rápida y precisa con el fin de reducir
tanto la complejidad del módulo IME como el tiempo
total de codificación en la medida de lo posible.

Además, se ha analizado el impacto de los
parámetros previos en el R/D mediante el cálculo
de la métrica de Bjontegaard (BD-rate). La métrica
de Bjontegaard calcula el ahorro en tanto por
ciento del bit-rate en media entre dos curvas de
Rate/Distortion. Las curvas R/D se han obtenido
para los siguientes niveles de compresión (valores
QP): 22, 27, 32 y 37, teniendo en cuenta una curva
de referencia con la configuración t́ıpica dada por el
modelo software HEVC, HM-14, con un tamaño de
CTU de 64x64 ṕıxeles y un rango de búsqueda, SR,
de 64 (tamaño de área de búsqueda de 128x128).

En la Figura 4, se puede observar el porcentaje
de BD-Rate obtenido con diferentes tamaños de
CTU y SR para v́ıdeos de resoluciones 1920x1080
y 2560x1600. Como se muestra, existen ligeras dife-
rencias entre los tamaños de SR para un tamaño de
CTU dado, especialmente cuando el tamaño de CTU
es 64x64, donde la diferencia es, como máximo, 0.1%
aproximadamente (ver Figura 4(b)). De cualquier
modo, las diferencias entre las posibles configu-
raciones son despreciables, siendo un 2.7% el bi-
trate incrementado, como máximo, para una calidad
(PSNR) fija dada, cuando el tamaño del CTU es de
32x32 (ver Figura 4(a)). Aunque las diferencias del
BD-Rate podŕıan depender del tipo de contenido de
v́ıdeo, se han obtenido resultados similares con otras
secuencias de v́ıdeo.

Por tanto, con el fin de reducir la complejidad per-
mitiendo versiones más rápidas con un consumo re-
ducido, los tamaños de CTU y SR pueden reducirse
tanto como sea posible debido al insignificante im-
pacto de estos parámetros en el resultado anterior
en cuanto al BD-rate.

En cuanto a la arquitectura hardware del IME
propuesta, se han medido los CUs por segundo que
es capaz de procesar dependiendo de los tamaños de
CTU, SR y ráfaga de DMA. En nuestro diseño IME
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Fig. 4. BD-Rate respecto a una curva R/D de referencia con
un tamaño de CTU y SR de 64: (a) Para curvas R/D con
un tamaño de CTU 32x32 y SR de 16, 26 y 32; (b) Para
curvas R/D con un tamaño de CTU 64x64 y SR de 32 y
56

completo descrito en la Sección II, el tamaño de pa-
labra (o datos) del DMA se ha definido como 32 bits
y el tamaño de ráfaga (palabras a transmitir en una
transferencia) se puede configurar desde 16 a 256 pa-
labras. Por ejemplo, en el caso de un tamaño de CTU
de 32x32 ṕıxeles donde la frecuencia de operación es
250 MHz y con un tamaño de ráfaga del DMA de
256, el sistema propuesto puede transferir con una
tasa de 2Mbps.

En la Figura 5 se muestra la cantidad de CUs por
segundo procesados para cada tamaño de ráfaga del
DMA. Las Figuras 5(a) y 5(b) muestran como in-
fluye el SR en los CUs por segundo cuando el tamaño
del CTU es 32x32 y 64x64, respectivamente. Como
se puede observar, el número de CUs por segundo
procesados aumenta cuando el tamaño de ráfaga
del DMA también lo hace, siendo 10626 y 2356 los
máximos CUs por segundo para los tamaños de CTU
32x32 y 64x64, respectivamente. Ese incremento es
exponencial debido a que el tiempo que necesita la
inicialización del módulo DMA es constante e inde-
pendiente del tamaño de ráfaga del DMA. Por tanto,
la configuración compuesta por un tamaño máximo
de ráfaga de 256, un tamaño de CTU de 32x32 y un
SR de 16 es la configuración más apropiada para con-
seguir el mayor número de CUs por segundo usando
nuestro sistema hardware.
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Fig. 5. CUs por segundo procesados para cada tamaño de
ráfaga DMA con nuestro módulo SAD HEVC propuesto:
(a) Para un tamaño de CTU de 32x32; (b) Para un tamaño
de CTU de 64x64

Sin embargo, el número de CUs por segundo al-
canzados previamente depende del tiempo completo
de procesado de nuestro sistema hardware, el cual
consta de las tranferencias del DMA y el módulo
SAD HEVC. Aśı, en la Figura 6 mostramos el tiempo
del DMA, el tiempo del módulo SAD HEVC y el
tiempo total de procesar un CU para cada tamaño
de ráfaga del DMA cuando establecemos la config-
uración de un CTU de 32x32 y un tamaño de SR
del 50% CTU (±16). Como se esperaba, el tamaño
máximo de ráfaga del DMA proporciona los mejores
resultados, necesitando el menor tiempo de proce-
sado de un CU. Además, dependiendo de la ráfaga
de DMA elegida, las diferencias entre los tiempos de
las transferencias del DMA y del módulo SAD HEVC
vaŕıan, siendo el módulo SAD HEVC 21 veces más
rápido para un tamaño de ráfaga de 256 y 146 veces
más rápido para una ráfaga de 16 palabras.

Por lo tanto, el cuello de botella del tiempo total de
nuestro sistema hardware se debe a las transferencias
DMA. Habiendo escogido un tamaño de ráfaga de
DMA de 256, las transferencias representan el 95%
del tiempo total de procesado de un CU, mientras
que el módulo SAD HECV solamente necesita el 5%
del tiempo. Este cuello de botella puede mitigarse
en trabajos futuros, por ejemplo, transfiriendo sola-
mente las partes de los frames de referencia que di-
fieren de los que ya están almacenados en las BRAMs
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Fig. 6. Tiempo de procesado hardware para diferentes
tamaños de ráfaga del DMA
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Fig. 7. Ganancia hardware frente a los algoritmos software
Full Search y Diamond Search

internas. De esta manera, las tranferencias DMA se
podrán reducir y por consiguiente, el tiempo total de
procesado requerido.

Tras realizar el análisis completo, se puede deter-
minar que la configuración hardware que mejor se
adapta a los requerimientos de la aplicación (bajo
consumo de potencia, tiempo de codificación, cali-
dad de v́ıdeo comprimido) es la establecida por un
tamaño de CTU de 32x32, un SR de 16 y un tamaño
de ráfaga DMA de 256.

Aunque el algoritmo de búsqueda FS es el más am-
pliamente usado en las implementaciones hardware
del ME, el software de referencia del HEVC utiliza
por defecto el algoritmo Diamond Search. Aśı, en
la Figura 7 se muestra la ganancia que se obtiene
utilizando nuestra propuesta hardware del IME, con
el conjunto de configuranción anteriormente estable-
cido, en comparación con el módulo IME software
utilizando tanto FS como DS. Por tanto, obser-
vando la información proporcionada por la Figura
7, para una resolución de v́ıdeo de 2560x1600, la in-
tegración de nuestro módulo hardware acelerará la
computación del IME en 55 veces en el caso de una
estrategia de búsqueda DS y 588 veces con la estrate-
gia FS.

IV. Conclusiones

En este trabajo, se ha presentado una arquitec-
tura hardware completa del IME, la cual incluye
un módulo DMA. Se ha analizado cómo el tamaño
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de CTU y el rango de búsqueda afectan al fun-
cionamiento del IME del HEVC en términos de
Rate/Distortion y tiempo de procesado. Como se
ha mostrado, las diferencias en R/D son desprecia-
bles para cualquier configuración, siendo un 2.7% el
bitrate incrementado cuando el tamaño del CTU es
de 32x32 y 0.1% para un CTU de 64x64. En cuanto
a la complejidad, tanto el tamaño de CTU como el
SR impactan en el tiempo total de codificación, obte-
niendo un tiempo de procesado menor con la config-
uración formada por un CTU de 32x32 y un SR del
50% del tamaño de CTU. Remarcar que el módulo
ME requiere entre el 63% y el 95% del tiempo total
de codificación.

Respecto a la evaluación de la propuesta hardware
del IME, se han medido los máximos CUs por se-
gundo que pueden ser procesados en función de los
tamaños del CTU, SR y ráfaga de DMA. Los resul-
tados muestran que el número de CUs procesados
se incrementa cuando el tamaño de ráfaga lo hace,
siendo 10626 el máximo número de CUs por segundo
procesados para un tamaño de CTU de 32x32, un SR
del 50% del CTU y una ráfaga de DMA de 256. Ana-
lizando estos resultados, se confirma que el cuello de
botella del sistema reside en las transferencias DMA,
necesitando éstas el 95% del tiempo total de proce-
sado.

Por tanto, teniendo en cuenta tanto el R/D como
la complejidad de codificación, el mejor conjunto de
parámetros de configuración para nuestra arquitec-
tura hardware del IME es el conformado por un CTU
de 32x32 ṕıxeles , un SR del 50% del tamaño de CTU
(±16) y un tamaño de ráfaga del DMA de 256. En
resumen, con la inclusión de nuestra propuesta hard-
ware del IME, el tiempo de codificación se puede
acelerar 588 veces.

Como posible trabajo futuro, se pretende reducir
el tiempo de las transferencias DMA, reusando parte
de las áreas de búsqueda de los frames de referen-
cia para el cálculo del IME en CUs contiguos, trans-
firiendo solamente los nuevos ṕıxeles de referencia
requeridos en cada momento. Además, puesto que
solamente se utiliza un 16% de los recursos totales
de la plataforma, seŕıa posible añadir más módulos
SAD HEVC en nuestro sistema para acelerar todav́ıa
más la computación del ME.
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Using the ChipCflow Project as a learning tool
for programming Dataflow language

Jorge Luiz e Silva1Bruno de Abreu Silva2

Resumen— The ChipCflow Project is a TOOL to
convert C language in VHDL to accelerating algo-
rithms. To develop the C compiler, an assembler
tool with an assembly language was developed. The
assembly language is based on Dataflow operators,
that has been used to programming applications in
a Dataflow model to be configured into a FPGA as
a support for the C compiler. In this paper the as-
sembler tool and the assembly language are presented
as a learning tool for programming Dataflow model.
Examples are discussed and results of the implemen-
tation also is described.

Palabras clave— Dataflow, Assembly, Learning tool,
VHDL, FPGA.

I. Introduction

TH e ChipCflow is a Project that has been de-
veloped since 2006 at University of Sao Paulo,

Brazil. The Project is totally based on FPGA and
VHDL language, and the objective with this project
is to convert C language in VHDL using the Dataflow
model to accelerating algorithms [9].
The Dataflow model was purposed at 70’s and the

researches were discontinued at 90’s [1], [2], [3]. How-
ever it is a research interest again as an alternative
for parallel systems [4].
Basically, the dataflow model is a set of opera-

tors (nodes) interconnected by (arcs) generating a
dataflow graph with rule of operation. An example
of a dataflow graph is described in Figure 1.

Fig. 1. An example of a Dataflow Graph.

As can be seen in Figure 1 an example of an ”IF”
command from C language is described as a dataflow
graph.
The rule of the execution of a dataflow system is

that nodes are triggered when all item of input data
are present in its input arcs. When the node is trig-
gered, all the item of input data are consumed and
a new item of output data, in the output arcs of
the operators, are generated. There are two kind of

1Dpto. of Computer Systems, Univ. of Sao Paulo, e-mail:
jsilva@icmc.usp.br

2Dpto. of Computer Systems, Univ. of Sao Paulo, e-mail:
brunoas@icmc.usp.br

dataflow model, a Static Dataflow Model where just
one item of data can be in an arc, and a Dynamic
Dataflow Model where more than one item of data
can be in an arc, in this case, a tagged token is used
to identify different instances of the data [1], [2], [3].

During the development of the ChipCflow Project,
an assembler tool, to test and validate several
dataflow programs, representing different commands
from a C language, was generated.

The dataflow operators were developed directly in
VHDL and each operator is an entity with ports of
input and output signals followed by its architecture
behaviour. The BRANCH operator and its VHDL
entity are described in Figure 2.

Fig. 2. Part a) the BRANCH operator and part b) the VHDL
entity of BRANCH operator.

How is described in Figure 2 part a), the BRANCH
operator has two input signals and two output sig-
nals. Depends on the value of the input signal c -
(true or false) the value of input signal v is branched
to the output signal (t or f) respectively.

In Figure 2 part b) the VHDL entity for the
BRANCH operator is described. In the VHDL en-
tity there are the signals (v, c, t and f) and for each
one of those signals, there are two another signals to
implement the communications process between op-
erators. For example, in the input signal v, there are
two other signals associated to it: vin and vack. The
input signal vin is used to strobe a item of data, from
previous operator, into the BRANCH operator asso-
ciated with the input signal v and the output signal
vack is used for the BRANCH operator to inform the
previous operator connected to it, that it is available
to receive another item of data by the input signal v.

Finally, to connect all the signal of the BRANCH
operator with previous and next operators, it is nec-
essary eight signals, four of them as an input and
output signal and the others to control the commu-
nication.

To convert any program from C language to a
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dataflow graph, a set of operators are necessary, con-
sequently there are several input and output signals
for each operator to be connected to configure the
dataflow graph. To connect all the signals in the
dataflow graph a hard work need to be done. Then
an assembler tool with an assembly language was
generated to implement a dataflow graph, where sig-
nals like v in the BRANCH operator is associated
to the corresponding signals vin and vack, automat-
ically.

Initially, the assembler tool was used as a support
for the C compiler, however, for several times, it was
used for graduate and undergraduate students in the
ChipCflow Project to programming and to under-
stand how dataflow program is. In this paper the
assembler tool and assembly language are presented
as a learning tool for programming Dataflow model.
Examples are discussed and results of the implemen-
tation also is described.

II. The Dataflow Model

In the Asynchronous Dataflow Graph project de-
veloped by Teifel et al. [8], the asynchronous sys-
tem is a collection of concurrent hardware processes
that communicate with each other through message-
passing channels. These messages consist of atomic
data item called tokens. Each process can send and
receive tokens to and from its environment through
communication ports. In the Teifel project, asyn-
chronous pipelines are constructed by connecting
these ports to each other using channels, where each
channel is allowed only one sender and one receiver.
Since there is no clock in an asynchronous design,
processes use handshake protocols to send and re-
ceive tokens via channels.

In Fig. 3 Teifel describes an equation converted
into a dataflow graph in three different situations:
(a) a pure dataflow graph, (b) a token-based asyn-
chronous dataflow pipeline and (c) a clocked dataflow
pipeline.

Fig. 3. Computation of yn=yn-1+c(a+b):(a) pure dataflow
graph, (b) token-based asynchronous dataflow pipeline
(filled circles indicate tokens, empty circles indicate an
absence of tokens), and (c) clocked dataflow pipeline

In our project, a collection of concurrent hardware
processes that communicate with each other, but us-
ing a parallel bus with bits for data and bits to con-
trol the communication in a synchronous system of
communication as described in part (c) of the Fig.
3, is also used.

A. Dataflow Computations

In the dataflow graph to the ChipCflow Project,
a traditional dataflow model described in the liter-
ature, where a node is a processing element and an
arc is the connection between two elements, is used
[5], [6], [7]. A data bus and a control bus to execute
the communication between the operators were im-
plemented. The static dataflow graph model, where
only one item of data can be in an arch was devel-
oped.
In Fig. 4, a basic operator and its data buses and

control buses for communication are described. The
signal data a, b and z in Fig. 4 are 16-bit data trav-
eling through the parallel buses. The signals stra,
strb, strz, acka, ackb and ackz are 1-bit control data
to control communication between operators.

Fig. 4. The basic operator with its data buses and control
buses.

Fig. 5. The communication: a) enabling the communication,
b) sending an item of data, c) Acknowledging an item of
data.

The communication between operators is de-
scribed in Fig. 5. As can be clearly seen in the fig-
ure, a sender operator and a receiver operator have
two input data buses a and b, one output data bus
z and its respective control signals stra, strb, strz,
acka, ackb and ackz. Each of the input data bus and
output data bus is connected to a register to store a
receiving item of data and to store a sending item of
data, represented by rectangles with rounded edges
denoted with the characters a, b and z in the figure.
The output data bus z from the sender operator is
connected to input data bus a from the receiver op-
erator, the output control signal strz from the sender
operator is connected to the input control signal stra
from the receiver operator and the input control sig-
nal ackz from the sender operator is connected to the
output control signal acka from the receiver opera-
tor.
A ”logic-0” in the signal ackz informs the sender

operator that the receiver operator is ready to re-
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ceive data. A ”logic-1” in the signal ackz informs the
sender operator that the receiver operator is busy. A
”logic-1” in the signal stra informs the receiver op-
erator that an item of data is ready to be sent to
it from the sender operator. A ”logic-0’ in the sig-
nal stra informs the receiver operator that the sender
have not an item of data to be sent to it.

To initiate the communication, an enable signal
with a ”logic-0” to the ackz connected to the sender,
is set, Fig. 5a. When the receiver operator is ready
to receive data, a ”logic-1” in the stra strobes an item
of data to the input data bus a in the receiver oper-
ator, Fig. 5b. Consequently, a ”logic-0” in the acka
acknowledges that the item of data a was received,
Fig. 5c.

B. The Dataflow Operators

The dataflow operators were the traditional oper-
ators described by Veen in [7], which are: copy, non
deterministic merge, deterministic merge, branch,
conditional and primitive operators (add, sub, mul,
div, and, or, not, etc.).

In order to execute the computation of an operator
it is necessary that an item of data is presented in
all its input buses of data. In Fig. 6, operators are
described where filled circles indicate item of data
and empty circles show an absence of item of data
and the situation of the operator before computation
and after computation [8].

Fig. 6. The operator.

The functional execution of dataflow operators is
described below:

1. Copy: This dataflow node duplicates an item
of data to two receiver operators. It receives an
item of data in its input data bus and copies the
item of data to two output data buses.

2. Primitive: This dataflow node receives two item
of data in its input data buses, computes the
primitive operation with these two item of data
and generates the result sending it to the output
data bus. Operators such as add, sub, multiply,
divide, and, or, not, if, etc., are implemented in
the same way.

3. Dmerge: This dataflow node performs a two-
way controlled data merge and allows an item
of data to be conditionally read in input data
buses. It receives a TRUE/FALSE item of data
to decide what input data a or b respectively to
send to the output data z

4. NDmerg: This dataflow node performs a two-
way not controlled data merge and allows an
item of data to be read on input data buses. The
first data to arrive into the Ndmerge operator
from input a or b is sent to the output data z.

5. Branch: This dataflow node performs a two-
way controlled data branch and allows the item
of data to be conditionally sent on to two dif-
ferent output buses. A control TRUE/FALSE
item of data is received to decide what output
data t or f respectively to transfer the input data
a.

III. The Assembler Tool and Assembly
Language

The Assembler tool was developed using C lan-
guage that convert an assembly dataflow program in
VHDL language to be implemented into a FPGA.
The assembly dataflow program is generated from a
dataflow graph.

To execute the assembler program, an assembly-
file.txt is generated in .txt format, and then a com-
mand line

chipcflowassembler assemblyfile.txt

need to be executed to generate a assemblyfile.vhd
that can be synthesised and implemented in a EDA
(Eletronic Design Automation) tool like Vivado from
Xilinx or Quartus from Altera.

A. The Assembly Language

For each operator in the ChipCflow Project, the
correspondent VHDL operator was implemented.
Those operators are described by line in the assembly
program where each line is composed by the opcode
of the dataflow operator followed by its operands
that correspond to each input and output signals of
the dataflow operator.

A simple example of a assembly program is de-
scribed in the listing below.

add a , b , s ; Add
mul a , b , s ; Mult ip ly
ndmerge a , b , s ; non−Dete rm in i s t i c merge
dec id e r a , b , s ; Decider
copy a , s1 , s2 ; Copy
branch a , c , s1 , s2 ; Branch
dmerge a , b , c , s ; De t e rm in i s t i c merge

How is described in the listing, the operator add
has two input signals: a and b and one output signal
s. The same for the operator mul. In the case of
the dmerge operator, there are three input signals:
a, b and c, and one output signal s. Particularly in
the case of the dmerge operator, the input signal c
is a control signal to decide what input data a or b
respectively will be sent to the output data z. Then
for the dmerge operator and all others operators, the
respectively position of the operands in the assembly
line need to be aligned. In Table I the basic operators
and theirs respective operands with the respective
positions of their operands are described.

As can be cleary seen in Table I some of opera-
tors were presented in the previous section. More-
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TABLA I

Assembly lines

add a b s
sub a b s
mul a b s
div a b s
and a b s
or a b s
not a b s
decider a b s
ndmerge a b s
dmerge a b c s
branch a c s s
copy a s s

over there are a set of special operators and they are
described in Table II

TABLA II

Assembly lines

sram a q v w g t
load b i j n d t r
store b i j n w a v q
for n f c i x
nopop a
const a s

How is described in Table II the sram operator has
6 operands (a, q, v, w, g and t) and are operands that
correspond with the same signals of a dual port mem-
ory generated from an IP generator of an EDA tool
from Xilinx, Altera, etc., and is defined as a compo-
nent into the sram operator. Part of the operands
from the sram operator are used to write data into
the sram operator and the other part of the operands
are used to read data from the sram operator and
both actions can occur in parallel due to the char-
acteristics of the dual port memory. The operands (
a, q, w and g) are used to write data into the sram
operator where: a is the address, q is an item of data
to be written into the sram operator, w is a control
signal with a ”logic-1” specifying a write cycle into
the sram operator, and g is not used when in write
cycle. The operands ( v and t) are used to read data
from the sram operator where: v is the address and
t is an item of a given read data from the sram oper-
ator. An example of the sram operator is described
in Figure 7.

Fig. 7. The operator sram.

The load and store operators, also described in Ta-

ble II, are directly associated with the sram operator.
The load operator has 8 operands (b, i, j, n, d, t

and r). The operands (b, i, j and n) are used as index
to define a array position into the sram operator.
The Expression 1 is normally used to calculate the
position of each element of the array that is stored
into the sram operator in sequential form.

addr = b+ ((n− 1) ∗ i) + j (1)

The operands ( d, t and r) are used to access the
sram operator where: d is the address, t is an item
of data coming from the sram operator and r is the
data loaded from the sram operator to be sent to
another operator. An example of the interconnec-
tion between the load operator and sram operator is
described in Figure 8.

Fig. 8. The operators load and sram interconected.

The store operator has 8 operands, ( b, i, j, n, w,
a, v and q) and the ( b, i, j and n) also are used
as index like in the load operand, however, the store
operator need to get an item of data from previous
operator and store this item of data into the sram
operator, then the (w, a, v and q) operands are used
to do this. A ”logic-1” in the w signal is used to
inform the sram operator that an item of data has to
be stored into it; the a is the address, the v has a item
of data coming from previous operator to be stored
into the sram using the q signal. An example of the
interconnection between the store operator and sram
operator is described in Figure 9.
The for operator, also described in Table II, with

the operands (n, f, c, i and x) is an operator like
a ”for” command in C language that control itera-
tions of an index. In the for operator a initial value
for iterations is defined in f operand and the final
value for iterations is defined in n operand. A con-
trol signal c generate a ”logic-1” or ”logic-0” depends
on the for operator that can still be in iterations or
have finished its iteration respectively. The value of
iterations is generated in i operand and finally, the x
operand is an special operand that control the nested
level of the for operator. An example of two nested
for operators is described in Figure 10.
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Fig. 9. The operators store and sram interconected.

How can be seen in Figure 10, the for operator re-
ferred as number 2 control the iterations of the for
operator referred as number 1, that means, while the
for operator referred as number 2 still in iterations,
the for operator referred as number 1 still stopped in
the last iteration. When the for operator referred as
number 2 finish its iterations, a ”logic-0” is generated
in its c operand, that is connected with x operand of
the for operator referred as number 1 and then the
for operator referred as number 1 proceeds one itera-
tion. After this, the for operator referred as number
2 begins new iterations, then its c operand back to
the ”logic-1” and the for operator referred as number
1 stop its iteration again. The c operand and the i
operand also can be used as a condition and an index
respectively to others operators that are associated
with that for operator.

Fig. 10. The two nested for operators.

Finally, in Figure 10 there are other two opera-
tors, one is described as a black box, and another is
described as a black circle. The black box refere to
the nopop operator and the black circle refere to the
const operator both described in Table II. The nopop
operator is a terminal operator that is used when an
arc in the dataflow graph is a terminal arc and than
it has just one operand a. The const operator is used
when a constant value is attributed to a input sig-
nal in a operator, then it has an input signal a that
has a constant value and an output signal s that is
used to reproduce the constant value from the sig-
nal a into the dataflow graph. The const operator is
necessary because of the rule of the dataflow system,
where nodes are triggered when all item of input data
are present in its input arcs, then the input item of
data are consumed and a new item of data are gen-

erated in the output arcs of the node, however when
a constant value is consumed, like the value n in the
for operator described in Figure 10, another value n
need to be generated to test the condition to stop it-
erations in the for operator, then the const operator
generate its constant value all the time.

IV. Implementing Dataflow Graph using
Assembler tool

In a dataflow graph there are two kind of sig-
nals, the external signals and internal signals. The
external signals are all input and output signals of
the dataflow graph and they already are defined as
operands of the dataflow operators. To define inter-
nal signals, that are related with operands of opera-
tors and also are related with arcs into the dataflow
graph, many representation can be used, however, it
is easier to define a sequence of signals like, s1, s2,
s3.. and so one. The same ”IF” command described
in Figure 1 is used as an example to define operands
into the dataflow graph, now described in the Figure
11.

Fig. 11. An ”IF” command with internal signals.

How is described in Figure 11, the signals s1, s2
and s3 are used to define all the internal signals that
are operands for operators and also represent arcs
into de dataflow graph for ”IF” command.

After to define all the operands of the dataflow
graph for ”IF” command, its respective assembly
program can be defined as described in the listing
below.

l t d e c i d e r x , y , s1 ;
add a , b , s2 ;
mul c , d , s3 ;
dmerge s2 , s3 , s1 , z ;

How is discussed before, for each dataflow opera-
tor, there are input operands and output operands
and it is necessary to use those operands in the cor-
rect place where they were defined. How is described
in the listing above, the operator add has the input
signal a followed by the input signal b followed by
the output signal s2. The same for the others oper-
ators. Any modifications in those positions, an error
will be generated and the correspondent VHDL im-
plementation will be wrong.

To implement any program from C language like a
simple ”IF”, as described in Figure 1, a set of oper-
ators is necessary, and all the interconnection of the
operators need to be correct, to generate the correct
VHDL code.
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The main task of the assembler tool when the com-
mand line below is executed,

chipcflowassembler assemblyfile.txt

is to identify each dataflow operator and its operands
defined line by line from the assemblyfile.txt, then
converting each dataflow operator to a component
and then generate the instances of those components
with respective ports. An entity will be generated
with the name of the assemblyfile defined in the com-
mand line, and the input signals and the output sig-
nals of the entity will be generated after to analyze
all the operands of the dataflow operators consider-
ing just the signals that are not internal signals in
the dataflow graph.

A. Example of generating VHDL code from C lan-
guage using Assembler tool

The example of a C language program to be con-
verted into VHDL code is the storeijdualex1 dataflow
graph that is composed by: two for operators to gen-
erate the i and j iterations; one store operator; one
sram operator; eight const operator and one nopop
terminal operator. The dataflow graph of the storei-
jdualex1 is described in Figure 12 and its function is
to store nxn item of data coming from the da input
signal into the sram operator.

Fig. 12. The storeijdualex1 dataflow graph.

How can be seen in Figure 12, there are input sig-
nals (da, n1, z1, i1, n2, j1, n3 and ctrl), output sig-
nal z and internal signals (s1, s2, s3, s4, s5, s6, s7,
s8, s9, s12, s17, s28, dout, we and addr). All the in-
put signals are connected with a const operator and
will appear as input signals in the storeijdualex1 en-
tity. The only one output signal z also will appear
as output signal in the storeijdualex1 entity.

The assembly code for the storeijdualex1 dataflow
graph is described in listing below. How is described
in the listing, for each input signal, a const operator
is used followed by one store operator, two for oper-
ators, a nopop operator and a sram operator. The
names of the operators are different just for imple-
mentation, for example, the constd operator is the

const operator that operate with a 16-bit of data
and constc operator is the const operator that op-
erate with a 1-bit of data. The dualstore operator is
the store operator but executing with a dual memory
that is implemented in the dualsram operator. The
foricex operator is the for operator with the control
of nest and finally nopopc is a terminal operator that
operate with a 1-bit of data.

constd n1 , s1 ;
constd n2 , s4 ;
constd z1 , s2 ;
constd i1 , s3 ;
constd n3 , s6 ;
constd j1 , s5 ;
constd da , s17 ;
constc c t r l , s28 ;
dua l s t o r e s2 , s9 , s12 , s1 , we , addr , s17 , dout ;
f o r i c e x s4 , s3 , s7 , s9 , s8 ;
f o r i c e x s6 , s5 , s8 , s12 , s28 ;
nopopc s7 ;
dualsram addr , dout , dpra , we , z , dpo ;

After to execute the command line

chipcflowassembler storeijdualex1.txt

an entity is generated with the same name of the stor-
eijdualex1.txt file, now as storeijdualex1.vhd that
can be implemented using a EDA tool from Xilinx,
Altera, etc. The storeijdualex1 entity is described in
the listing below. The rest of the VHDL code was
omitted that correspond to the component and the
instances of the operators.

−−−−−− P r o j e c t s t o r e i j d u a l e x 1
LIBRARY i e e e ;
USE i e e e . s t d l o g i c 1 1 6 4 . a l l ;

ENTITY s t o r e i j d u a l e x 1 IS
GENERIC(m: INTEGER := 4 ; n : INTEGER := 16 ) ;
PORT( c l k : IN STD LOGIC;

r s t : IN STD LOGIC;
n1 : IN STD LOGIC VECTOR(n − 1 DOWNTO 0 ) ;
n1 s t r2 in : IN STD LOGIC;
n1ack2ack : OUT STD LOGIC;
n2 : IN STD LOGIC VECTOR(n − 1 DOWNTO 0 ) ;
n2 s t r2 in : IN STD LOGIC;
n2ack2ack : OUT STD LOGIC;
z1 : IN STD LOGIC VECTOR(n − 1 DOWNTO 0 ) ;
z 1 s t r 2 i n : IN STD LOGIC;
z1ack2ack : OUT STD LOGIC;
i 1 : IN STD LOGIC VECTOR(n − 1 DOWNTO 0 ) ;
i 1 s t r 2 i n : IN STD LOGIC;
i1ack2ack : OUT STD LOGIC;
n3 : IN STD LOGIC VECTOR(n − 1 DOWNTO 0 ) ;
n3 s t r2 in : IN STD LOGIC;
n3ack2ack : OUT STD LOGIC;
j1 : IN STD LOGIC VECTOR(n − 1 DOWNTO 0 ) ;
j 1 s t r 2 i n : IN STD LOGIC;
j1ack2ack : OUT STD LOGIC;
da : IN STD LOGIC VECTOR(n − 1 DOWNTO 0 ) ;
da s t r2 in : IN STD LOGIC;
daack2ack : OUT STD LOGIC;
c t r l : IN STD LOGIC;
c t r l s t r 2 i n : IN STD LOGIC;
c t r l a ck2ack : OUT STD LOGIC;
z : OUT STD LOGIC VECTOR(n − 1 DOWNTO 0)

) ;
END s t o r e i j d u a l e x 1 ;

An implementation of storeijdualex1.vhd was re-
alized in the Vivado tool from Xilinx and the im-
plementation was verified and can be seen in Figure
13.

As can be seen in Figure 13 just a piece of the im-
age of the simulation was presented describing each
input and output signals, their respective control sig-
nals and their values as a result of the simulation. As
an example of the result of simulation, consider the
input signal n1 that is a input signal of a constd oper-
ator and their respective control signals n1str2n and
n1ack2ack that are the strobe signal and acknowl-
edge signal respectively for the input signal n1.
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In Figure 13, the input signal n1 has the value
”0010h”. The next signal, below of the n1 input sig-
nal is the input signal n1str2n that is a control signal
to trigger the value of n1 into the constd operator
and 15 lines below of the n1str2n signal, there is an
output signal n1ack2ack that is the control signal to
inform the previous operator connected to the constd
operator if it can or can not receive another item of
data by input n1.
Finally, the output signal z has the value ”0030h”

that was used to be stored in all address of the mem-
ory.

Fig. 13. The simulation of the implementation for storeijd-
ualex1 dataflow graph.

V. Considerations about learning
Dataflow Programming using the

Assembler tool

Initially, to understand how dataflow program is,
a basic concepts of the dataflow model are neces-
sary. After this, a specific understanding of each op-
erator and their rules of execution are fundamental
to understand how to define a dataflow graph and
its execution. Finally, do a lot of exercises to con-
vert applications written in high level language into
a dataflow graph, however a real implementation for
the dataflow graph is fundamental, since there are
details when implementing a dataflow graph that
just will be understood during the implementation.

A. The Basic Concepts of Dataflow Model

The basic concepts of dataflow model begins with
the understanding all kind of operators and their
rules of execution. This part of the learning pro-
cess is pretty simple. There is just a few dataflow
operators and each of them is very simple to under-
stand. Also simple is to understand the dataflow
graph, composed by nodes interconnected by arcs,

excluding on this understanding all detail of inter-
connections, just experiments about how to describe
a simple dataflow graphs.

It is important to explain that there is no variable
and the concept of allocation. The data flow through
the nodes and arcs and to understand this is the most
important thing to learn, since it is totally different
of the traditional computation. An example of those
concepts are described in Figure 14.

Fig. 14. The concept of variable/allocation against nodes and
arcs in dataflow graph

In part a) of the Figure 14, there is an C program
of series using the variable A where the first value
of A is 0, the second value of A is 1 then the next
values of A is a sum of the previous two values of A.

In part b) of the Figure 14 there is a dataflow graph
of the C program of series converted into a dataflow
graph. As can be clear seem in the dataflow graph,
the first value of A, that correspond to an item of
data 0, is defined as an input signal in a ndmerge
operator and the second value of A, that correspond
to an item of data 1, is defined as an input signal in
an other ndmerge operator.

The first value of A is consumed by the ndmerge
operator then, for its output signal, a result is sent to
an input signal of an add operator that will wait for
the other item of data coming from a copy operator.
The second value of A is consumed by the ndmerge
operator then, for its output signal, the result is sent
to an input signal of a copy operator. The copy oper-
ator will receive this item of data, that correspond to
the second value of A and then, after to consume the
second value of A, for its two output signals, a result
is sent, one to an input signal of the add operator and
the other to an input signal of the ndmerge operator
that had the first value of A. Now, the add operator
has its two item of data into its two input signal, and
a result can be generated and then, for its output sig-
nal, an item of data, with the result of its operation,
is sent to the branch operator, however, the second
value of A was received for the ndmerge operator,
that had the first value of A, now with the second
value of A. The data flow of the values of A in the
dataflow graph correspond to the C program of series
as described in Figure 14 but to understand how to
control the first value of A and the second value of
A it was a fundamental part of learning about how
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to program in the dataflow model.

Associated with this considerations about variable
and allocation is how to use memory? In this case,
just represent the memory as a black box and sup-
pose that item of data can be loaded from the black
box or stored into the black box.

B. Executing a Dataflow Graph

After to understand all kind of operators and their
rules of execution and how simple is to define a
dataflow graph, it is necessary to define how to ex-
ecute a dataflow graph. There were several kind of
dataflow machine, but recently, because of the ad-
vent of the FPGA, some machines were implemented
using this kind of devices, since the dataflow is nat-
urally parallel and the FPGA has its constitution
also parallel based on cells interconnected by buses
and switches. Then the next step to learn is: How
nodes communicate with other nodes in the dataflow
graph? To understand this question, initially is nec-
essary to define that, for this tool, a specific kind
of static dataflow machine, where just one item of
data can be in an arc, will be considered. The next
step is to show how is the basic implementation of an
operator into a FPGA. It is interesting to show the
VHDL program of several operators to understand
each input and output signal of the operators and
how they works. With this explanation, it will be
clear that for each input or output signal of an oper-
ator, there are one data signal with several bits (in
this case 16-bits), one strobe signal (to inform to the
next operator that there is a item of data to it) and
one acknowledge signal (to inform to the previous
operator that it can or can not send another item of
data). This step will show that for each arc in the
dataflow graph, there are 16-bits of data, 1 bit for
strobe and 1 bit for acknowledge and then for a real
implementation, it will be necessary to connect all of
those signals for each arc into the dataflow graph. It
should be good to try to implement some examples
using all the signal for a real implementation into the
FPGA, directly in VHDL before to use the assembler
tool. After to understand all the problems with those
signal, then explain the assembly language and how
to use the assembler tool.

C. Learning how to use the Assembly language and
Assembler tool

Before to use the assembly language and the as-
sembler tool, some steps need to be done. The first,
obviously is to convert the application program into
a dataflow graph. It is very interesting to draw the
dataflow graph because it is easy to define internal
sequential signals s1, s2, s3.. and so on. After to
draw the dataflow graph, just generate a file.txt with
the operators and their operands to be used in the
assembler tool. Finally, execute the assembler tool
with the file.txt that convert the assembly language
into a VHDL program where operators are defined as
component, and the interconnections as instances of
the different components. Then the file.vhd is gener-

ated to be synthesized and implemented into a EDA
tool like Xilinx or Altera.

VI. Conclusion

Once more, the researchers are interested in
dataflow systems and with the advance in dataflow
researchs, to learning how to program a dataflow lan-
guage to facilitate the understanding how dataflow
is, the assembler tool with an assembly language were
presented. The ChipCflow Project is a tool to con-
vert C language in VHDL to accelerating algorithms.
To develop the C compiler, an assembler tool with an
assembly language was developed, based on Dataflow
operators, that has been used to programming ap-
plications in the Dataflow model to be configured
into a FPGA as a support for the C compiler. Ini-
tially, the assembler tool was used as a support for
the C compiler, however, for several times, it was
used for graduate and undergraduate students in the
ChipCflow Project to programming and to under-
stand how dataflow program is. In this paper the as-
sembler tool and assembly language were presented
as a learning tool for programming Dataflow model.
Some steps to teach and to learn about how to pro-
gram in dataflow model was presented, and examples
were discussed and results of the implementation also
was described.
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Resumen— En este art́ıculo se presenta un diseño
electrónico de neurona digital de impulsos implemen-
tado en FPGA. Este es capaz de replicar seis com-
portamientos biológicamente plausibles, responsables
por el procesamiento de información en el cerebro de
acuerdo al modelo de Izhikevich. Este nuevo diseño es
único porque evita el uso de operaciones aritméticas,
replicando las dinámicas de las neuronas mediante una
máquina de estados finitos.

Palabras clave— Redes neuronales artificiales, Neu-
ronas de impulsos, modelo de neurona, Arreglo de
compuertas programable en campo (FPGA).

I. Introducción

VARIOS modelos de neuronas han sido desar-
rollados con el objetivo de ser usados en re-

des neuronales artificiales para aplicaciones de inge-
nieŕıa incluyendo [1], [2], [3] y [4] entre otros. La
mayoŕıa de los modelos comúnmente usados son de-
scritos por ecuaciones diferenciales, como el mod-
elo de Izhikevich [5], o son incapaces de reproducir
las caracteŕısticas responsables del procesamiento en
neuronas biológicas. En cambio, Tetsuya Hishiki,
Hiroyuki Torikai, Takashi Matsubara y compañ́ıa
han desarrollado modelos de neurona de impulsos
cuyas dinámicas son descritas por autómatas celu-
lares śıncronos y aśıncronos ([6],[7],[8],[9],[10], entre
otros). Estos modelos tienen ventajas en aspectos
de bajo consumo de enerǵıa y menor tamaño del cir-
cuito ya que pueden ser implementados sin el uso de
unidades de punto flotante.

En este trabajo se presenta un diseño inspirado
por la metodoloǵıa expuesta en [6], llamado “Rotate-
and-Fire”, pero modificada para reducir aún más
el tamaño del circuito. Este nuevo diseño fue im-
plementado en un arreglo de compuertas program-
ables en el campo (FPGA, por el inglés “Field-
Programmable Gate Array”) y se muestran los re-
sultados de su funcionamiento en tiempo real. Al
igual que la “rotate-and-fire” [6], la neurona digital
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de impulsos propuesta es un sistema de elementos de
almacenamiento lógicos (flip-flops) cuyos arreglos de
cables configurables pueden generar trenes de pulsos
con distintos patrones.
El diseño de la neurona consiste principalmente en

N celdas de memoria V que están indexadas por

i ∈ 0, 1, ..., N − 1 ≡ V (1)

Y M celdas de memoria U que están indexadas
por

j ∈ 0, 1, ...,M − 1 ≡ U (2)

V representa el valor del potencial de membrana y
U una variable de recuperación. Cada tipo de celdas
están conectadas en cascada. Cada celda guarda un
dato de cero, excepto por una de ellas que guarda
un uno. La neurona tiene un reloj interno periódico
C(t) donde t ∈ [0,∞). Este reloj es un tren de pul-
sos, cada pulso debe ser idealmente lo más pequeño
posible. En este trabajo se utilizó el siguiente reloj
interno donde Tclk = 83.3 ± 3 ns. Es decir, un tren
de pulsos de 12 MHz con 3.6% de ciclo de trabajo.

C(t) =

{

1 si t = 0, 1 ∗ Tclk, 2 ∗ Tclk, . . . ,
0 otros casos

(3)

La neurona recibe señales para representar
est́ımulos. Estas tienen la forma de un tren de pulsos
discretos como se ve en la siguiente ecuación.

S(t) =
∞
∑

k=−∞

δ(t− kTs) (4)

Donde Ts no es constante y Ts ∈ (−∞,∞). δ
representa la función delta de kronecker, la cual vale
1 en el momento inicial y 0 en el resto del plano.
La salida de la neurona (Y ) es una señal con las
mismas caracteŕısticas que tienen los est́ımulos. Su
frecuencia pueda variar de acuerdo a la configuración
de la neurona y número de celdas de memoria M y
N . Su valor es descrito por la siguiente ecuación:

Y =

{

1 V = M − 1
0 otros casos

(5)

Un controlador de dirección de desplazamiento de-
cide si el dato es movido a una celda con ı́ndice
mayor, menor o se mantiene en la misma. Estos el-
ementos también se pueden ver descritos en [6], sin
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embargo, en esta última el controlador de dirección
toma una decisión al resolver funciones de borde. Las
utilizadas para obtener comportamientos similares a
las neuronas biológicas en dicho art́ıculo se pueden
ver en Eq. 6 y Eq. 7.

fV (V ) = α(
⌊

k1V
2 + k2V + k3

⌋

) (6)

fU (V ) = α(�k4V + k5 �) (7)

donde:
α = función que limita la ecuación entre -1 y N − 1.
k = parámetros configurables.

Estas tienen una complejidad similar a las ecua-
ciones diferenciales del modelo de Izhikevich [5].
Como se puede ver en Eqs. 8, 9 y 10.

v′ = 0.04v2 + 5v + 140− u+ I (8)

u′ = a(bv − u) (9)

si v ≥ +30mV entonces

{

v ← c
u ← u+ d

(10)

donde:
’ = derivada con respecto del tiempo.
v = potencial de membrana.
u = variable de recuperación.
a = escala de tiempo de variable de recuperación u.
b = sensibilidad de variable de recuperación u
a las fluctuaciones sub-umbral del potencial de
membrana.
c = valor de reinicio que adopta el potencial de
membrana después del impulso.
d = valor de reinicio después del impulso de la
variable de recuperación u.

Aunque la neurona “Rotate-and-Fire” busca re-
ducir ocupación y consumo de potencia asociado
con la resolución de ecuaciones diferenciales, ésta
aún necesita determinar si el diferencial del poten-
cial membranal y el de la variable de recuperación
son positivos o negativos para determinar en qué di-
rección deben rotar las cadenas de memorias. Esto
requiere de una menor precisión en el cálculo y no
necesita usar punto flotante pero aún requiere la
misma cantidad de operaciones.

II. Arquitectura de la neurona

La neurona propuesta en este trabajo (fig. 1) no
requiere de ninguna operación aritmética, si no que
puramente operaciones lógicas. Esta también utiliza
las celdas de memoria U y V pero el controlador
determina la dirección del desplazamiento basado en
un registro A, una señal de estado y est́ımulos de
entrada.
El controlador de dirección env́ıa dos bits y una

señal de reloj a cada grupo de celdas V y U . El
primer bit indica si se habilita el movimiento del dato
mientras que el segundo indica la dirección en que se
moverá este.
El estado de la neurona es determinado por el sim-

ulador de comportamiento dinámico. Este consiste

de una máquina de estados finitos. El estado puede
ser 0 indicando reposo o 1 indicando cierta activi-
dad configurable. El simulador de comportamiento
dinámico también env́ıa una señal a las celdas U y
V para cargar un valor de inicio.
Los valores a los que las celdas se reinician son

cargados de las salidas de los selectores de valores
iniciales. Estos convierten un valor de ı́ndice i y j en
una cadena de ceros y un uno a ser cargado por las
celdas de memoria. Los bloques se configuran con
dos ı́ndices, uno por cada estado de la neurona.
El generador de pulsos recibe el dato de la celda

VN−1 que también representa la salida Y , y la pasa
por 15 pares de LUTs (tablas de búsqueda, del inglés
“Look-Up Tables”). Cada par separado por 15 posi-
ciones. Creando una señal retrasada por δt = 3.0ns,
la cual cuando es igual a uno reinicia el valor de V .
Cargando un nuevo valor a VN−1, si este es 0 se ob-
servará un pulso con 3 ns de ancho en la salida Y .
δt no es significativamente grande en comparación
con el tiempo que tarda el dato en ser reflejado en
el pin de la FPGA ( TIOOP = 2.24ns). Por lo que
los pulsos de salida no son señales cuadradas ideales,
en cambio se observa una respuesta analógica sim-
ilar a la de su contraparte biológica. Sin embargo,
es importante resaltar que las neuronas de impulsos
codifican la información en el tiempo en que ocurren
los pulsos, no en la forma de éstos.

III. Modos de operación de la neurona

digital

La neurona propuesta se implementó con N = 8 y
M = 8. Esta es configurada al escribir en un registro
A con ancho de palabra de 14 bits. Los bits de 0 -
5 determinan el valor de reinicio de las celdas U , del
0 - 2 para el estado de reposo y 3-5 para el activo.
Bits 6 - 11 funcionan de la misma manera para las
celdas V . Finalmente, los bits 12 y 13 determinan el
modo de operación descrito en la tabla I.

A = {Modo, V1, V0, U1, U0} (11)

TABLA I

Modos de operación de la neurona digital.

Bits Modo
00 Integrador
01 Resonador
10 Biestable
11 Muerte Neuronal

En el modo integrador la neurona dejará el estado
de reposo cuando la celda V de mayor ı́ndice con-
tenga un uno (V = N − 1), es decir cuando se gen-
era un primer impulso de salida en respuesta a los
est́ımulos. Y esta cambiará de modo activo a pasivo
cuando el uno llegue a la celda U de mayor ı́ndice
(U = M − 1). Un cambio de estado reinicia las cel-
das U y V .
El controlador de dirección en modo reposo, incre-

mentará el valor de U cada ciclo del reloj interno C.
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Fig. 1. Diagrama a bloques del circuito de la neurona digital.

Si este llega al máximo (U = M − 1) se reducirá el
valor de V . El reloj interno no provoca un cambio
en las celdas V , se usa una señal aśıncrona que será
disparada por un est́ımulo en la entrada o en caso de
que U esté al máximo (U = M − 1) y V sea mayor a
su valor inicial. En estado activo, el controlador de
dirección incrementará el valor de las celdas U y V
cada pulso del reloj interno C pero V también incre-
mentará con los est́ımulos de entrada S. La dirección
de V siempre estará aumentando, mientras que U se
mantendrá, pero se incrementará cuando V este al
máximo (V = N − 1).

En el modo resonador la neurona salta del estado
de reposo al de actividad, cuando hay un pulso en
el est́ımulo de entrada S al mismo tiempo que U =
M − 2 o U = M − 1. Y al igual que el integrador
regresa al estado de reposo cuando el valor de U =
M − 1 y no hay pulso en S. Nótese que este valor
U se reinicia cuando hay un cambio de estado, en
la llegada de un est́ımulo o cuando U = M − 1. En
estado de reposo el controlador de dirección mantiene
incrementando el valor de U con C y constante a V .
Una vez que la neurona entra al estado activo, V se
comporta como en el modo integrador. En cambio U
continúa comportándose como en el estado de reposo
y provoca que la neurona vuelva a éste si U = M−1.

Una neurona digital en el modo biestable cambia
de estado de reposo a estado activo en la misma man-
era que en el modo integrador, pero solo regresa al
modo de reposo si llega un pulso en el est́ımulo S
mientras que V = N − 1 o V = N − 2. El contro-

lador de dirección también funciona como en el modo
integrador en la mayoŕıa de los casos. Con la única
excepción de que en el estado activo, las celdas V
no son afectadas directamente por los est́ımulos de
entrada S. Esto debido a que el regreso al estado de
reposo depende de S.

El último modo simplemente permite apagar la
neurona. Esta no presentará respuesta en su sal-
ida y el comportamiento no cambiará debido a los
est́ımulos de entrada.

IV. Caracteŕısticas neuro -

computacionales en la FPGA

En [11], Izhikevich revisó 20 caracteŕısticas neuro-
computacionales que son prominentes en las neu-
ronas biológicas. Y las replicó con su modelo
matemático, probando aśı la certeza de su modelo.
Se cree que estas son importantes para la forma en
que el cerebro procesa información. En [3] y [6] se
utilizó un enfoque similar para probar la validez de
sus diseños de neuronas digitales. Igualmente, en
este trabajo se replicaron 6 de estos comportamien-
tos en la neurona artificial que se implementó en
la FPGA Spartan-3E de Xillinx. A continuación,
se describen las caracteŕısticas logradas y se mues-
tra una comparación del modelo matemático contra
mediciones en osciloscopio de los resultados en chip.
En las figuras, la señal verde representa la señal de
salida Y y la azul el est́ımulo S.
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(a) (b)

Fig. 2. Comportamiento de impulsos tónicos. a) en el modelo de Izhikevich y b) medido de la FPGA.

(a) (b)

Fig. 3. Comportamiento de impulsos fásicos. a) en el modelo de Izhikevich y b) medido de la FPGA.

(a) (b)

Fig. 4. Comportamiento de ráfagas fásicas. a) en el modelo de Izhikevich y b) medido de la FPGA.

A. Impulsos Tónicos

La mayoŕıa de las neuronas son excitables, es decir,
están en un estado de reposo, pero pueden disparar
pulsos cuando son estimuladas. Las neuronas que
exhiben este tipo de comportamiento se mantienen
disparando un tren de impulsos mientras la entrada
está activada. Los estudios neurofisiológicos usual-
mente prueban esta propiedad al inyectar corriente
directa a la neurona. En sistemas biológicos el árbol
dendŕıtico convierte los distintos impulsos de neu-
ronas pre sinápticos en una sola entrada de corriente

directa. La neurona digital propuesta procesa im-
pulsos directamente, por lo que cuando está config-
urada para un comportamiento de impulsos tónicos
esta se mantiene disparando si continúa recibiendo
pulsos en la entrada. Éste comportamiento se puede
obtener al cargar el valor hexadecimal A = 0980. En
la fig. 2.a se ve la ilustración de esta caracteŕıstica
reproducida por el Modelo de Izhikevich [11]. Y en
la fig. 2.b se observa la medición en osciloscopio del
mismo comportamiento exhibido por la neurona dig-
ital propuesta.
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B. Impulsos fásicos

Una neurona puede disparar solamente un impulso
al comienzo de una entrada y mantenerse en reposo
después. Esta respuesta es útil para detectar el inicio
de un est́ımulo. El comportamiento se logra al config-
urar la neurona con el valor hexadecimal A = 01B8.
Funciona en modo integrador. Las celdas V son car-
gadas con el máximo valor antes de rebasar el umbral
(V = N − 2), por lo que la neurona se dispara in-
mediatamente después de recibir un est́ımulo. U es
inicializado con el valor mas grande U = M − 1, por
lo que al disparar un solo pulso éste vuelve al estado
de reposo. Cada est́ımulo de entrada S es seguido
casi inmediatamente por un solo pulso de salida Y ,
mientras que cuando no hay est́ımulos no se presenta
actividad de salida. La comparación del modelo de
Izhikevich y las mediciones en FPGA se pueden ver
en la fig. 3.

C. Ráfagas fásicas

Estas neuronas disparan ráfagas de impulsos al ini-
cio de un est́ımulo. Hay tres hipótesis sobre la im-
portancia de ráfagas en el cerebro. Para compen-
sar fallos en la trasmisión sináptica y reducir ruido
neuronal. También pueden transmitir la importan-
cia de una neurona sobre otras. Esto debido a que
las ráfagas tendrán un efecto más fuerte que un solo
impulso sobre la neurona pos sináptica. Finalmente
es posible que las ráfagas se usen para comunicación
selectiva entre neuronas, donde la frecuencia entre
impulsos codifica el canal de la comunicación.
La neurona digital puede reproducir este com-

portamiento con el valor hexadecimal A = B98.
Funciona en modo integrador. El ı́ndice de inicio
V0 = N − 1 provoca que la neurona se active en
cuanto llega el primer est́ımulo, pero esta vez el valor
V1 = N−4 en estado activo causa que haya tres ciclos
de reloj interno entre cada pulso. Adicionalmente el
valor U1 = M − 6 limita el número de pulsos a 5
por ráfaga. Cada est́ımulo de entrada provoca una
de éstas, caracteŕıstica que se puede ver en la fig. 4.

D. Preferencia de una frecuencia y resonancia

Debido al fenómeno de resonancia, neuronas con
potenciales oscilatorios pueden responder selectiva-
mente a las entradas que tienen contenido en fre-
cuencia similar a sus propias oscilaciones sub-umbral.
Estas neuronas pueden implementar interacciones
moduladas en frecuencia (FM) y multiplexado de
señales. Estas neuronas son llamadas resonadoras.
Este tipo de actividad se obtiene con la palabra
de configuración hexadecimal A = 1DB5. Se uti-
lizó el modo resonador. Con este modo el valor
de V se mantiene constante (en el valor de inicio
V0 = N − 2) durante el modo de reposo siendo in-
mune a los est́ımulos de entrada.
En cambio, la variable de recuperación U , en este

caso inicializada en U0 = M − 3, se mantiene in-
crementando y una vez que llega al valor máximo
(U = M−1) se reinicia. Aśı el valor de U se mantiene
oscilando con cierta frecuencia programable. Ya que

U se reinicia en cuanto llega al valor máximo, este
no pasa una cantidad de tiempo significativa en la
última celda. Aśı el periodo de oscilación es igual a
(M−1)∗Tclk. Cuando un est́ımulo llega, este reinicia
el valor de la variable de recuperación U = U0, si un
segundo pulso ocurre después del primero, cuando
U = M − 2, se dispara un cambio de estado. Adi-
cionalmente si la frecuencia de los est́ımulos es un
múltiplo de la frecuencia de la neurona, es decir es
un harmónico, el segundo pulso de todas formas lle-
gara mientras que U = M−2 después de haber dado
una o varias vueltas al grupo de celdas. Por lo que
también disparará la neurona.

Otras frecuencias llegarán con las celdas U en un
valor distinto, provocando simplemente un reinicio
que se asegura que los est́ımulos subsecuentes y las
oscilaciones de la variable de recuperación estén en
la misma fase. Hay que tener cuidado ya que todo el
dominio de la frecuencia es dividido en M secciones,
una de ellas dispara la neurona. Por lo que un valor
pequeño de M tendrá poca resolución en el dominio
de la frecuencia. Mientras que uno grande consumirá
muchas celdas de memoria.

En la fig.5.a se puede ver esta caracteŕıstica en
el modelo de Izhikevich. Dos est́ımulos rápidos no
logran una reacción, esto también puede verse repro-
ducido en FPGA en la fig. 5.b. En cambio, dos
est́ımulos más lentos śı disparan la neurona como
se ve en la fig. 5.c. Esto es contrario al compor-
tamiento más común, el integrador, en el que entre
más rápidos los est́ımulos, mayor el efecto en la neu-
rona.

E. Integración y detección de coincidencias

Neuronas sin potenciales oscilatorios actúan como
integradores. Prefieren entradas de altas frecuencias.
Entre más alta la frecuencia es más probable que
dispare. Esto es útil para detectar impulsos coin-
cidentes o casi coincidentes. Este comportamiento
es configurado con el modo integrador. A diferen-
cia de los comportamientos anteriores que usan este
modo, esta caracteŕıstica requiere de varios pulsos
de entrada sucesivos antes de disparar la neurona.
También es necesario que un est́ımulo que no active
la neurona pierda su efecto a largo plazo.

Esta caracteŕıstica se configura con el valor de con-
figuración hexadecimal A = D7C. Para obtener las
imágenes se utiliza un valor de V0 = N − 3 permi-
tiendo que la neurona se dispare después de solo 2
est́ımulos de entrada. El valor U = M − 5 hace
que después de 4 ciclos de reloj interno sin que haya
est́ımulos, V disminuye. U se reinicia cada vez que
hay un pulso en S, por lo que no habrá fuga de po-
tencial de membrana si se mantienen los est́ımulos.
En caso de que V ya esté en el valor V0 no habrá
fuga.

En la fig. 6.a se observa este comportamiento de
acuerdo al modelo de Izhikevich. En el inciso b y c
se observa el mismo reproducido en la FPGA.
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(a) (b) (c)

Fig. 5. Comportamiento resonador. a) en el modelo de Izhikevich, b) y c) medido de la FPGA.

(a) (b) (c)

Fig. 6. Comportamiento integrador. a) en el modelo de Izhikevich, b) y c) medido de la FPGA.

(a) (b) (c)

Fig. 7. Comportamiento biestable. a) en el modelo de Izhikevich, b) y c) medido de la FPGA.

F. Biestabilidad de estados de reposo y actividad de
impulsos.

Algunas neuronas pueden exhibir dos modos es-
tables de operación: reposo e impulsos tónicos (o
inclusive ráfagas tónicas). Un pulso puede cambiar
entre los dos modos, creando aśı una posibilidad in-
teresante para la memoria a corto plazo. Nótese que,
para cambiar de modo de impulsos tónicos a modo
de reposo, el pulso de entrada debe llegar en fase con
un pulso de salida.
Este comportamiento se activa configurando el

valor hexadecimal (A = 21B8). En la fig. 7.a
se muestra esta caracteŕıstica de acuerdo al modelo
de Izhikevich. En b y c se presenta los resultados
en chip. La neurona entra a estado activo con un
est́ımulo y regresa a reposo con un segundo pulso de
entrada solo si hay uno de salida al mismo tiempo.

V. Conclusiones

En este trabajo se presenta una arquitectura para
neuronas de impulsos en hardware reconfigurable.

Se demostró que esta implementación es capaz de
reproducir 6 caracteŕısticas que se consideran im-
portantes para el procesamiento de la información
en neuronas biológicas. En [8], el grupo de Hishiki
presentó 5 comportamientos por lo que el trabajo
presentado logró una caracteŕıstica más. Pero re-
duciendo la complejidad al no tener que resolver fun-
ciones cuadráticas de borde. Aunque el equipo de
investigación de IBM en [3] logró 11 comportamien-
tos usando una neurona, este requiere de varias op-
eraciones aritméticas. El diseño propuesto en este
trabajo requiere únicamente de operaciones lógicas,
logrando una reducción en consumo de recursos como
se puede ver en la implementación en la FPGA.

El circuito de la neurona propuesta puede cam-
biar su tipo de comportamiento después de ser con-
figurada, es por lo tanto capaz de tener aprendizaje
en chip. La neurona propuesta fue implementada en
una FPGA Spartan-3E de Xillinx, espećıficamente
en el chip XC3S400A. Como se muestra en la fig. 8.

En la tabla II se indica la cantidad de elementos
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lógicos utilizados, nótese que los porcentajes de ocu-
pación están entre el 1 y 2 por ciento.

TABLA II

Resumen de ocupación de recursos de una sola

neurona digital.

Resumen de Utilización
Elementos lógicos Usados Disp. Util.

LUTs de 4 entradas 144 7,168 2%
“Slices” ocupadas 90 3,584 2%
“Slices” con Flip-Flops 20 7,168 1%

Fig. 8. Fotograf́ıa de la implementación de la neurona de
impulsos en una FPGA Spartan-3E XC3S400A de Xillinx
exhibiendo un comportamiento de ráfaga fásica.
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Arquitectura Paralela de Grano Fino para la
Aceleración de Predicciones mediante

Factorización Matricial
Arturo Durán Domı́nguez,1 Juan Antonio Gómez Pulido2 y David Rodŕıguez Lozano3

Resumen— Este art́ıculo explica una propuesta de

circuito paralelo de grano fino, implementado sobre

FPGA, como base para un sistema acelerador de

predicciones en los sistemas de recomendación. Es-

pećıficamente, en esta propuesta se ejecutan predic-

ciones paralelas basadas en multiplicaciones matri-

ciales en punto flotante según modelos construidos

a partir del proceso de factorización matricial y el

algoritmo de gradiente en descenso. Este circuito

se ha enfocado a las operaciones matriciales involu-

cradas en un tipo de sistema de recomendación: el

problema de la predicción del rendimiento del estu-

diante, donde se diseñaron dos circuitos de prueba,

que ofrecen rendimientos según dos niveles de para-

lelismo. En nivel más alto, se ejecutan varias pre-

dicciones en paralelo, multiplicando al mismo tiempo

distintos vectores de dos matrices. En nivel más bajo,

correspondiente a la propuesta de arquitectura para-

lela de grano fino, cada una de estas operaciones vec-

toriales es ejecutada en paralelo multiplicando pare-

jas de valores en punto flotante, sumando después

los resultados correspondientes también en paralelo.

De esta forma, el rendimiento global obtenido por el

circuito acelerador superó al obtenido en dos micro-

procesadores de uso habitual, desde un factor de acel-

eración de x20 hasta x100, dependiendo del modelo de

dispositivo FPGA, tipo de microprocesador o tamaño

de matriz considerados.

Palabras clave— Acelerador, FPGA, paralelismo,

aritmética punto flotante, factorización matricial,

predicción, sistemas de recomendación.

I. Introducción

LOS Sistemas de Recomendación o Recommender
Systems (RS) [1] representan un dominio de in-

vestigación donde muchos esfuerzos se dirigen a ela-
borar recomendaciones personalizadas a los usuarios
de grandes bases de datos, principalmente según su
comportamiento cuando solicitan y manejan infor-
mación de dichas bases de datos. Para ello, se utiliza
el análisis de datos (Data Analytic) y técnicas de
aprendizaje máquina (Machine Learning).

Las técnicas algoŕıtmicas involucradas en los sis-
temas de recomendación se enfocan a propósitos de
predicción, de aqúı que puedan aplicarse también
a otros ámbitos donde el conocimiento del compor-
tamiento de los usuarios es importante, no solo para
realizar recomendaciones, sino también para prede-
cir. Este es el caso del problema de la predicción del
rendimiento del estudiante, Predicting Student Per-
formance (PSP), donde el rendimiento del estudiante
se predice para determinadas tareas involucradas en

1Campus Virtual, Universidad de Extremadura, e-mail:
arduran@unex.es.

2Dpto. de Tecnoloǵıa de Computadores y Comunicaciones,
Universidad de Extremadura, e-mail: jangomez@unex.es.

3Servicio de Informática, Universidad de Extremadura, e-
mail: drlozano@unex.es.

el proceso académico [2]. De esta forma, el pro-
blema PSP puede abordarse como un problema de
predicción de rankings en los sistemas de recomen-
dación, donde se suelen aplicar técnicas algoŕıtmicas
basadas en la factorización matricial.

La factorización matricial, Matrix Factorization
(MF) [3] [4], es un método de predicción muy útil en
los sistemas de recomendación, por lo que puede apli-
carse para resolver el problema PSP. La factorización
matricial realiza una aproximación a la predicción
como una combinación lineal de factores, permi-
tiendo buena escalabilidad, y puede incluir diferentes
técnicas algoŕıtmicas, como las redes neuronales [5].
A partir de esta factorización, se genera un modelo
con el cual se pueden hacer predicciones. Dicho mo-
delo de predicción se compone de dos matrices, de
forma tal que, cuando se hace una predicción para
un determinado estudiante y tarea, se multiplican
las correspondientes fila y columna en la primera y
segunda matriz, respectivamente.

Una de las caracteŕısticas más importantes de los
RS es la gran cantidad de datos involucrados, debido
al elevado número de usuarios en bases de datos on-
line o de estudiantes en un campus virtual. Mane-
jar estos datos puede requerir grandes recursos com-
putacionales, especialmente si se quieren satisfacer
muchas peticiones de usuarios simultáneamente, en
tiempo real. Para acelerar las predicciones, se
puede explorar la aplicación de circuitos hardware
diseñados espećıficamente para este propósito.

Los sistemas de recomendación pueden acelerarse
utilizando la caracteŕıstica del paralelismo real que
proporciona el hardware, siguiendo dos posibili-
dades. Por un lado, si se quiere ejecutar varias
predicciones en paralelo, se deben multiplicar si-
multáneamente distintos vectores de las matrices
involucradas en el modelo de factorización matri-
cial. De esta forma, se pueden satisfacer solici-
tudes de predicciones en paralelo replicando los cir-
cuitos que implementan la multiplicación de vectores
en el modelo de predicción. Por otro lado, a más
bajo nivel se puede implementar un circuito que re-
alice una predicción multiplicando en paralelo las
correspondientes parejas de elementos en la fila y
columna seleccionadas, y después sumando los re-
sultados también en paralelo. De esta forma, si se
diseña un sistema considerando estos dos niveles de
paralelismo, se puede incrementar notablemente el
rendimiento global del circuito hardware respecto al
proporcionado por sistemas de computación basados
en los microprocesadores más habituales.
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En este art́ıculo se expone una aproximación a
la aceleración de los sistemas de recomendación uti-
lizando un recurso hardware bien conocido para re-
alizar implementaciones paralelas: los dispositivos
Field Programmable Gate Array (FPGA) [6]. La
tecnoloǵıa FPGA favoreció el auge del área de la
Computación Reconfigurable, Reconfigurable Com-
puting (RC) [7], que combina la flexibilidad del soft-
ware con el rendimiento del hardware cuando se
aprovecha la caracteŕıstica del paralelismo intŕınseco.
De esta forma, un circuito diseñado cuidadosamente
para propósitos espećıficos aprovechando el parale-
lismo intŕınseco del hardware, incluso en ámbitos
algoŕıtmicos o aritméticos, puede sobrepasar el
rendimiento proporcionado por un microprocesador,
Central Processing Unit (CPU), en similares condi-
ciones experimentales, tal como se ha demostrado en
muchas aplicaciones [8]. Además, se puede apostar
por las FPGA en lugar de otras tecnoloǵıas com-
petitivas, como son las unidades de procesamiento
gráfico, Graphical Processing Unit (GPU), puesto
que las FPGAs pueden ofrecer mejor rendimiento que
las GPU en niveles de paralelismo de grano fino, y
menor consumo energético en muchos casos [9].

En este trabajo se aborda una primera aproxi-
mación a la aceleración hardware de los sistemas de
recomendación utilizando FPGAs para diseñar un
circuito paralelo de grano fino que paraleliza mul-
tiplicaciones matriciales, y aśı permitir predicciones
paralelas al replicar estos circuitos en un nivel más
alto. Espećıficamente, el propósito de este trabajo
se enfoca a algunos aspectos del problema. Por un
lado, se aborda el fuerte componente de la aritmética
en punto flotante presente en la multiplicación ma-
tricial, utilizando un conjunto de operadores opti-
mizados de suma y multiplicación en punto flotante
para las operaciones aritméticas paralelas. Por otro
lado, se utilizan pequeñas matrices como bancos de
prueba experimentales, dejando para futuros traba-
jos de investigación los casos de matrices grandes
que puedan abordarse por soluciones hardware más
sofisticadas, siempre y cuando la presente propuesta
de aceleración resulte satisfactoria. Además, esta
aproximación puede ser interesante cuando los sis-
temas de recomendación trabajan con requisitos de
tiempo real y tamaños fijos para los modelos de
predicción. Finalmente, se ha buscado obtener una
alta aceleración con respecto a las CPUs habituales,
aśı como un bajo consumo energético, lo cual es muy
interesante en entornos de computación intensiva.

II. Trabajos relacionados

Tal como se ha mencionado anteriormente, los sis-
temas de recomendación son muy apropiados para
ser paralelizados, no solo por la repetición de ele-
mentos de procesamiento paralelo para propósitos de
predicción, sino también para paralelizar las tareas
de multiplicación matricial. Este segundo camino es
seguido para implementar un circuito paralelo uti-
lizando FPGAs, mientras que el primero es simu-
lado a partir de los resultados del primero. Este

enfoque es apoyado por tendencias investigadoras
en Anaĺıtica de Datos [10], un dominio donde las
FPAG encuentran ĺıneas de trabajo prometedoras
para explotar al máximo sus caracteŕısticas propias.
Por ejemplo, las FPGA pueden aplicarse al proce-
samiento anaĺıtico on-line, análisis de texto, y proce-
sado de series temporales, entre otras muchas áreas.

Respecto a la multiplicación matricial en general,
se han efectuado varios trabajos con diversas aproxi-
maciones en FPGAs, siguiendo tres objetivos: mayor
velocidad, menor ocupación y consumo energético.
La mayoŕıa de estas implementaciones tratan con
valores en punto fijo para las operaciones aritméticas
[11] [12] [13], mientras que se han hecho menos es-
fuerzos en el dominio espećıfico del punto flotante
[14]. En este sentido, la presente propuesta en-
cuentra acomodo con las necesidades habituales del
cálculo en coma flotante que están presentes en la
predicción de rendimientos, debido al tipo de datos
y operaciones algoŕıtmicas involucradas en los RS.

Se han efectuado algunos intentos en implemen-
tar sobre FPGAs técnicas de factorización matricial,
evitando [15] o permitiendo [16] [17] usar aritmética
en coma flotante. En este contexto, la propuesta que
se presenta en este trabajo se restringe a la fase de
predicción del sistema de recomendación, en lugar de
implementar el diseño del modelo utilizando factor-
ización matricial. Más aún, la multiplicación matri-
cial, tal como se enfoca en este trabajo, ejecuta multi-
plicaciones en paralelo de vectores de matrices, siem-
pre considerando las caracteŕısticas de aritmética en
coma flotante. En este sentido, la arquitectura pa-
ralela de grano fino propuesta trata de contribuir a
la ĺınea de investigación de otros trabajos recientes
que aplican FPGAs para acelerar técnicas espećıficas
involucradas en los sistemas de recomendación, tales
como el filtrado colaborativo basado en vecindad [18].

III. Problema PSP

El problema PSP, que es un ejemplo de RS, aborda
la predicción del rendimiento de un estudiante para
determinadas tareas. Sean los siguientes términos:

• S: Conjunto de estudiantes, donde s es el ı́ndice
para identificarlos desde 1 a S estudiantes.

• I: Conjunto de tareas, donde i es el ı́ndice para
identificarlos desde 1 a I tareas.

• P: Conjunto de valores de rendimiento p, repre-
sentado por una matiz S × I.

• Dknw : Conjunto de rendimientos conocidos.
• Dunk: Conjunto de rendimientos desconocidos.
• Dtrain ⊆ Dknw : Conjunto de rendimientos de
entrenamiento u observados, utilizados para en-
trenar el modelo matemático que permitirá pre-
decir los rendimientos desconocidos.

• Dtest ⊆ Dknw : Conjunto de rendimientos de
prueba que se escogen para validar el modelo
matemático, utilizando un determinado criterio,
como Root Mean Squared Error (RMSE) (1).
Dtest suele ser mucho más pequeño que Dtrain.

• P̂|Dtest|: Conjunto de predicciones de
rendimiento para el conjunto de prueba.
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RMSE =

√

∑

s,i∈Dtest (ps,i − p̂s,i)2

|Dtest|
(1)

El problema PSP se resuelve encontrando el mo-
delo P̂ con mı́nimo RMSE. La MF genera este mo-
delo considerando una sola relación “estudiante - re-
suelve - tarea”, representada por R = (S; I). En
esta relación, se considera que existe un determinado
número de factores latentes K, cuyo valor es a pri-
ori desconocido. No obstante, se puede hacer una
estimación de este valor considerando, por ejemplo,
factores como “acierto” o “fallo”.

La MF aproxima P al producto de dos matrices
más pequeñas W1 y W2 (2) de tamaños (S ×K) y
(I ×K) respectivamente.

P ≈ W1W2T (2)

El rendimiento p obtenido por el estudiante s en
la tarea i se predice como p̂s,i según (3), donde k

identifica el factor latente desde 1 a K.

p̂s,i =
K
∑

k=1

(w1s,kw2i,k) = (W1W2T )s,i (3)

El sistema se predice a partir de este modelo me-
diante tres pasos. Primero, se buscan los mejores
parámetros para las matrices W1 y W2 en la fase
de aprendizaje, utilizando Dtrain. Los parámetros
óptimos se calculan midiendo las diferencias entre
los valores predichos y reales, mediante un algoritmo
iterativo. Una vez obtenido el modelo, se comprueba
su grado de calidad prediciendo los valores de Dtest

y calculando la adiferencia con los valores reales me-
diante el criterio RMSE. Por último, se calculan los
valores desconocidos de la matriz de rendimientos a
partir del modelo óptimo encontrado.

IV. Circuito acelerador

En el sistema acelerador se pueden encontrar dos
niveles de paralelismo.

A. Paralelismo en la multiplicación matricial

En el nivel más bajo, se ha diseñado un circuito
de predicción que calcula la predicción p̂s,i en dos
fases consecutivas. Primero, la fila s en W1 se mul-
tiplica por la columna i en W2 por medio de K mul-
tiplicadores paralelos en coma flotante, cada uno de
los cuales tiene como operandos los valores w1s,k y
w2i,k. Después, los resultados de los multiplicadores
se suman en paralelo utilizando K/2 sumadores en
coma flotante, utilizando para ello los necesarios pa-
sos secuenciales hasta alcanzar la suma final. Por
tanto, el circuito de predicción se compone de K mul-
tiplicadores yK/2 sumadores, y opera tanto en pasos
secuenciales como paralelos.

Los elementos del circuito que operan a este nivel
hacen que pueda ser considerado como un parale-
lismo de “grano fino”, pues no se han diseñado otros
subsistemas que operen en paralelo.

Testbed 6x5 Testbed 20x5
exercises S 6 students exercises S 20 students

1 2 3 4 5 I 5 exercises 1 2 3 4 5 I 5 exercises
1 1 0 1 un 1 K 2 latent factors 1 1 0 1 un 1 K 2 latent factors
2 1 un 0 1 1 P (SxI) 30 elements 2 1 un 0 1 1 P (SxI) 100 elements
3 0 1 1 0 un W1 (SxK) 12 elements 3 0 1 1 0 un W1 (SxK) 40 elements
4 1 0 un 1 1 W2 (IxK) 10 elements 4 1 0 un 1 1 W2 (IxK) 10 elements
5 un 1 1 1 0 5 un 1 1 1 0
6 1 1 1 0 1 6 1 1 1 0 1

NPE/NA NM 7 1 0 un 1 1 NPE/NA NM
5 10 8 1 1 0 1 1 5 10

train 10 20 9 un 1 1 1 0 10 20
test 15 30 10 1 0 1 1 1 15 30
train and test 20 40 11 0 1 1 un 1 20 40

25 50 12 1 1 0 1 1 25 50
30 60 13 0 un 1 1 1 30 60

14 1 1 0 1 1 40 80
15 1 0 1 0 1 50 100
16 1 1 un 1 0 60 120
17 1 0 1 1 un 70 140
18 1 0 1 1 1 80 160
19 0 1 1 un 1 90 180
20 un 1 1 0 1 100 200

st
ud

en
ts

st
ud

en
ts

Fig. 1. Bancos de prueba para implementaciones FPGA.

B. Paralelismo para predicciones simultáneas

En un nivel más alto se puede replicar un cierto
número NPE de circuitos de predicción. Este
número depende principalmente del área disponible
en la FPGA, fuertemente relacionado con el número
de factores latentes. Estos circuitos de predicción
operan en paralelo, proporcionando los resultados
de la predicción de forma simultánea. Por tanto, el
número de multiplicadores (NM ) y sumadores (NA)
en coma flotante necesarios para todo el circuito es
NPE×K y NPE×K/2, respectivamente.

Es importante señalar que las medidas de
rendimiento de este nivel son simulaciones, ya que
la única implementación hecha sobre FPGA ha sido
la correspondiente al nivel de paralelismo de grano
fino, que desarrolla la multiplicación matricial.

C. Bancos de prueba

La figura 1 muestra los dos bancos de prueba
considerados para las arquitecturas de prueba en
FPGA. Estos ejemplos corresponden con matrices
de rendimiento de distintos tamaños, identificados
por SxI, donde el primero (6x5) permite utilizar dis-
positivos FPGA de distintas caracteŕısticas, dado su
menor tamaño, mientras que el segundo (20x5) so-
lamente puede ser implementado en dispositivos de
alta capacidad, si se quiere paralelizar más de 30 pre-
dicciones simultáneas. Esta figura detalla, además,
los valores de rendimiento conocidos y desconoci-
dos, aśı como los escogidos para propósitos de entre-
namiento y predicción. Además, se muestra el valor
máximo posible para el número predicciones parale-
las (NPE ), teniendo en cuenta los recursos hardware
espećıficos considerados en los experimentos.

Las figuras 2 y 3 muestran el diseño del circuito
acelerador para los bancos de prueba 6x5 y 20x5 res-
pectivamente. El circuito incluye ambos niveles de
paralelismo (multiplicación matricial y predicciones
simultáneas) y se compone de NM multiplicadores
y NA sumadores en coma flotante. Las entradas
a los multiplicadores provienen de las matrices W1
y W2, mientras que las entradas a los sumadores
provienen de las salidas de los multiplicadores. La
multiplicación matricial está paralelizada por com-
pleto, mientras que el cálculo de las predicciones si-
multáneas combina etapas paralelas y secuenciales.
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Fig. 2. Circuito de prueba 6x5.

Fig. 3. Circuito de prueba 20x5.

D. Consideraciones de implementación

Se ha utilizado Xilinx ISE 14 para la simulación
e implementación de los circuitos, CORE Genera-
tor System para los operadores aritméticos en coma
flotante, y lenguajes HDL para el diseño de dis-
tintos módulos. Los circuitos fueron implementa-
dos en distintos dispositivos FPGA (tabla I), repre-
sentativos de distintas caracteŕısticas y capacidades,
desde el bajo coste (Spartan6 xc6slx150) hasta el
alto rendimiento (Virtex6 xc6vlx550t), pasando por
prestaciones medias (Virtex5 xc5vlx330). Las carac-
teŕısticas principales que los definen son: tecnoloǵıa
del proceso de fabricación (profundidad CMOS en
nanometros), número de celdas lógicas (relacionado
con el área disponible para albergar el circuito),
número de unidades DSP disponibles (para aumentar
la velocidad de los operadores aritméticos en coma
flotante) y número de bloques de memoria (útiles
para albergar datos). Se escogieron también dos
CPUs de distintas tecnoloǵıas.

TABLA I

Recursos hardware

Dispositivo Datos

FPGAs: Tech. Logic DSP RAM (kB)

cells slices blocks
xc5vlx330 65nm 331,776 192 10,368

xc6vlx550t 40nm 549,888 864 22,752
xc6slx150 45nm 147,443 180 4,824

CPUs: Tech. GHz
i7-2600 32nm 3.4
Quad-Q9300 45nm 2.5

Se diseñó el circuito de forma independiente al
t́ıpico coprocesador asociado a un procesador empo-
trado, cuestión que se deja para experimentaciones
futuras. Para diseñar los operadores aritméticos, se
consideraron las dos opciones de utilizar o no los
DSPs internos, que elevan la velocidad de operacións,
pero disminuyen el área disponible. El compromiso
velocidad/área debe ser evaluado en cada caso.

V. Resultados experimentales

Esta sección describe los resultados experimen-
tales, principalmente la aceleración conseguida por
la FPGA respecto a la CPU, aśı como las estrategias
de implementación seguidas.

A. Aceleración FPGA respecto a CPU

El análisis de tiempos de la implementación per-
mite calcular el tiempo empleado por el circuito
FPGA para completar las operaciones y, a partir de
ah́ı, calcular la aceleración respecto a una CPU. El
factor de aceleración o speedup es TCPU/TFPGA: la
FPGA es más rápida que la CPU si el speedup es
mayor que 1, de lo contrario la FPGA es más lenta.

Los valores TFPGA y TCPU miden el mismo
número de predicciones. En el caso de TCPU , se ha
utilizado un bucle de ejecuciones secuenciales, mien-
tras que TFPGA considera NPE predicciones parale-
las, donde el tiempo de ejecución de todas ellas es el
mismo que el de una sola predicción.
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Fig. 5. FPGA vs CPUs para la matriz 20x5.

La figura 4 muestra la aceleración de la FPGA
para el caso 6x5, considerando todas las FPGAs. El
rango de valores de MPE tiene en cuenta el máximo
de predicciones que pueden operar en paralelo en la
Virtex5, mientras que la Spartan6 solo puede alcan-
zar 15 predicciones. La Virtex6, en cambio, puede
sobrepasar ampliamente esos números. Las distin-
tas FPGAs proporcionan grandes aceleraciones en
todos los casos (hasta x40), incluso contra la CPU
de mayor prestación, por lo que se infiere la siguiente
conclusión: cuantas más predicciones paralelas se
consideren, mayor aceleración consigue la FPGA. La
Virtex6 proporciona el mejor rendimiento, mientras
que el dispositivo de bajo coste Spartan6 no permite
albergar más de 15 predicciones paralelas.

La figura 5 muestra un análisis similar, esta vez
para el caso 20x5, pero limitado al dispositivo Vir-
tex6, porque es el único que permite hasta 100 pre-
dicciones paralelas. Tal como es esperable, se ob-
tienen aceleraciones más altas que en el caso del
primer banco de pruebas (hasta x98), debido al
mayor área disponible y, por tanto, el mayor grado
de paralelización para las operaciones matriciales.

No obstante, el incremento de la aceleración no es
lineal ni ilimitado porque, a mayor número de opera-
dores aritméticos en coma flotante, mayor densidad
del circuito y, por tanto, menor frecuencia de reloj.
Además, la figura 5 muestra el mejor resultado con-
siderando las distintas opciones de śıntesis e imple-
mentación para los operadores aritméticos, de ah́ı el
aspecto no lineal de la tendencia del incremento. Por
último, el número máximo de posibles predicciones
paralelas para la Virtex6 se alcanza según el área
disponible y los requisitos de memoria solicitados al
computador en el proceso de śıntesis.

B. Opciones de śıntesis

Los informes del proceso de śıntesis e im-
plementación generados en ISE proporcionan in-
formación interesante para la escalabilidad y
rendimiento de las operaciones matriciales. En
primer lugar, la ocupación de área es dada por var-
ios indicadores (slice registers, slice Look-Up-Tables,
occupied slices) que permiten calcular el número de
predicciones que se pueden ejecutar en paralelo en
el mismo dispositivo. También, el rendimiento de
tiempos se calcula a partir del valor de la frecuencia
máxima correspondiente al periodo de reloj mı́nimo.
Finalmente, el consumo de enerǵıa se calcula en la
fase de emplazamiento y encaminado.

Cada śıntesis se repitió varias veces siguiendo dis-
tintas estrategias, con el fin de obtener la frecuencia
de reloj más alta posible. Por un lado, se consider-
aron tres perfiles de optimización para los procesos
de śıntesis e implementación (se descartaron otros
perfiles de śıntesis por sus peores resultados):

• Default (DEF).
• Timing perf. with physical synthesis (TPP).
• Timing perf. without I/O blocks packing (TPN).

Aśı, cada diseño se sintetizó hasta 6 veces (según
los 3 perfiles de śıntesis y las 2 opciones de utilizar
DSPs en los operadores aritméticos), almacenando
el mejor resultado entre estas 6 posibilidades. Por
ejemplo, para la matriz 20x5 y Virtex6, se probaron
15 casos (30, 35, 40, 45 50, 55, 60, 65 70, 75, 80, 85,
90, 95 y 100 predicciones paralelas); por tanto, 15 ca-
sos x 3 perfiles x 2 optimizaciones de operadores = 90
implementaciones. Según el valor NPE considerado,
el proceso de śıntesis e implementación tardó entre 1
y 10 horas, también según el computador usado.

Las figuras 6 y 7 aportan información sobre las
opciones de śıntesis. La primera muestra la fre-
cuencia de operación en Virtex6 respecto al número
de predicciones paralelas, para los tres perfiles de
śıntesis considerados, usando DSPs o bloques lógicos
en la implementación de los operadores. Las curvas
siguen la tendencia de reducir la frecuencia cuando
el número de predicciones aumenta, debido a la cada
vez mayor densidad del circuito, aunque esta dis-
minución es menos pronunciada a mayor número de
predicciones. No obstante, frecuencias más bajas no
implica peores aceleraciones, pues más predicciones
paralelas ofrece mayor rendimiento (figura 7).

Ambas gráficas inducen a considerar para la
śıntesis el perfil por defecto, si se utilizan DSPs para
los operadores aritméticos, de lo contrario la mejor
opción es utilizar el perfil TPN en general.

VI. Conclusiones

Se ha presentado una implementación en FPGAs
de un circuito para predicción concurrente mediante
multiplicación matricial, como primera aproximación
a la aceleración hardware de los sistemas de recomen-
dación. El diseño ejecuta multiplicaciones vectori-
ales rápidas donde están involucradas operaciones
aritméticas en coma flotante.
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Fig. 6. Frecuencia FPGA y opciones de śıntesis.

Fig. 7. Aceleración FPGA vs. CPU y opciones de śıntesis.

Los resultados demuestran que las FPGAs propor-
cionan altas aceleraciones respecto a CPUs habitua-
les, no solo debido a la paralelización de las opera-
ciones matriciales, sino también gracias a las predic-
ciones concurrentes. Además, el bajo consumo de
enerǵıa de las FPGAs respecto a las CPUs facilita
el diseño de soluciones de computación de bajo coste
energético para escenarios de computación intensiva.

Esta aproximación puede ser interesante cuando
los sistemas de recomendación abordan entornos de
trabajo donde el tamaño del modelo de predicción
es fijo, pero sus valores son actualizados frecuente-
mente, y donde se solicitan muchas predicciones si-
multáneas, en tiempo real. Más aún, la combi-
nación de muchos dispositivos FPGA en la misma
arquitectura permite ampliar el área disponible para
considerar tamaños de matrices de rendimiento más
grandes, que se corresponden con entornos más rea-
listas. En este sentido, y gracias a los rendimien-
tos obtenidos en esta aproximación de paralelismo de
grano fino, se pueden plantear ĺıneas de investigación
futuras para construir soluciones más cercanas al
mundo real, utilizando mejores dispositivos FPGA,
compartiendo matrices más grandes en plataformas
con múltiples FPGA, y conectando las predicciones
paralelas con aceleradores espećıficos para el proceso
de factorización matricial y el algoritmo de gradiente
en descenso, entre otras muchas posibilidades.
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Abstract— In recent years, there has been growing interest in 
systems related to the spatial location of objects or people in 
defined environments. The continuous evolution of 
manufacturing technologies has enabled the development of more 
complex and powerful embedded systems. This work presents the 
implementation of a positioning system, based on high-
performance video processing, with large computational loads, in 
a heterogeneous, Multi-Processing System-on-Chip platform, 
Samsung’s Odroid. In order to support specification and analysis 
of the system, embedded Systems implemented on complex 
hardware/software platforms require an increasing level of 
abstraction at which designers work. In order to achieve this 
goal, a model-driven engineering methodology was applied in 
which the requirements and initial functionality were captured 
with UML-MARTE. Video processing is one of the areas where 
high-level modeling and analysis based on UML have a wider 
impact. 

Keywords— Embedded System, MPSoC, Heterogeneous 
platform, UML/MARTE, Positioning System 

I. INTRODUCTION

During recent years, systems and products related to 
location of objects in three-dimensional environments are 
being deployed in a large number of sectors, such as robotics, 
medicine, gaming, among many others. One of the main 
applications is augmented and virtual reality. To obtain an 
individual’s position, these systems use many different 
devices such as cameras, accelerometers, gyroscopes, GPS, 
etc. The positioning system implemented (see [1] for details) 
in this document is able to locate an individual or object in any 
type of environment or light conditions. The characterization 
of a point in the three-dimensional space requires knowledge 
of its coordinates (x, y, z) within the environment where it is 
situated, relative to a reference position. It is based on image 
processing of the region of interest where the individual is 
located using algorithms to detect reference markers. When 
only one reference marker is visualized, the use of stereo 
cameras and epipolar geometry is necessary. Otherwise, when 
there is more than one marker or pattern available on the 
image, through trigonometric algorithms, by knowing the 
actual distance between markers, and having a single camera, 
it is possible to obtain the parameters to establish the target 

position in the environment. These systems require the use of 
a platform with sufficient computing capacity to process the 
images of the cameras in real-time and with the lowest 
possible latency. 

In order to allow the analysis and optimization of the 
positioning system, based on complex video processing 
algorithms implemented in a multi-processing platform, it is 
necessary to raise the level of abstraction. The idea is to 
reduce the design gap (between complexity and design 
productivity) associated with the use of this high functionality 
applications, starting the design process from a high-level 
model combined with functional codes. The COMPLEX 
methodology (detailed in [2]) for UML/MARTE [3] modeling 
and design space exploration has been proposed to capture the 
system requirements. It follows a Model-Driven Engineering 
(MDE) [4], component-based, software-centric approach. The 
methodology can completely model the system, keeping all 
the functional and non-functional aspects of the system 
components, HW and SW resources and functional allocation 
to the platform resources well-defined. From the model, it is 
possible to generate binary files for the target platform by 
using a SW synthesis tool. This document goes beyond the 
software synthesis by carrying out a detailed profiling analysis 
with an evaluation in seconds or data/seconds of each system 
stage.  

This paper is organized as follows: Section II presents a 
method and system for spatial location. Section III describes 
the design-methodology applied to the positioning system, the 
high-level UML/MARTE model and SW synthesis. Section 
IV details the profiling of timing performance for the 
positioning system. Section V will close with the conclusions 
and future working lines. 

II. POSITIONING SYSTEM TECHNOLOGY 

A. State-of-the-art 
Positioning technology based on direct vision with 

cameras and reference marker detection is presented in many 
studies.  Reference markers can be printed or lighting patterns, 
working in the visible or inferred spectrum [5] or working as 
passive or active devices. These positioning systems require or 
are restricted by synchronization processes, indoor 

This work has been carried out as part of the UC contribution to the 
Artemis 332913 CopCams project and it has been partially funded by the 
Spanish MinEco through the TEC2014-58036-C4-3-R (REBECCA) project. 
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environments [6], the use of more than one camera placed on 
the environment walls [7], and dimensional limitations. 

There are other methods that do not require video 
processing, such as radio-frequency-based systems for 
locating and tracking users [8]. This method involves 
recording and processing electromagnetic waves to measure 
distances from objects. RF techniques can detect objects at 
greater distances than others; however, they are quite sensitive 
to interference and noise. Another example is the method 
based on light emitting pulses, similar to LIDAR systems, 
which estimate the distance through the time taken for a light 
pulse to be reflected. This uses head-mounted HTC and Valve 
Corporation Vice displays. It requires IR lasers and a bank of 
infrared LEDs, which work as emitters and a headset and two 
wireless controllers with sensors as receptors. Although it is 
very effective in indoor environments, it is difficult to extend 
to larger spaces and outdoor. Other systems use the same idea 
with Microsoft’s Kinect technology [9], which obtain a depth 
map of the scene with an infrared laser and a monochrome 
CMOS sensor under any ambient light conditions; however, 
they have greater distance limitations. 

This paper goes beyond all the methods mentioned and 
tackles their restrictions; the positioning system proposed is 
able to locate an individual or object in any type of 
environment, inside or outside, whatever the lighting 
conditions are, with longer distances between the user and 
patterns. 

B. System Architecture 
In this section, the architecture of the spatial location and 

orientation system for moving objects in a scene under all 
environmental conditions, is presented. As shown in Fig. 1, 
the system is mainly composed of markers (1), a stereo camera 
(2), an angle measuring device (3) and a digital signal 
processor (4). 

 
Fig. 1. Schematic of the System Architecture 

The system is based on pattern detection through direct 
vision from a stereo camera to calculate the relative position 
of the individual. The reference markers are placed in the 
environment where the individual is located. Taking into 
consideration that the system works in different kinds of 
environments (outdoor and indoor, bright and dark light 
conditions and short and long distances) the markers must be 
designed for visibility by the camera in these situations. The 
proposed reference markers consist of two main elements: a 

light source (such as a LED, which reaches distances greater 
than 50m and is considered a non-hazardous material) and a 
contrast surface (its dimensions and form depend on the 
lighting conditions, luminous flux of other light sources in the 
environments and the distance between the marker and the 
camera).  

The user’s view is controlled by a stereo camera, which 
displays markers in the image scene.  The monitoring of the 
individual movement is completely characterized by an angle 
measuring device (such as a gyroscope, accelerometer or 
electronic compass) to provide the user’s angle of rotation at 
each instant of time. If the positioning system is used for 
recreated reality applications, the stereo camera is set on the 
front of virtual reality glasses, such as for example, Oculus 
Rift, and the rotation angle is captured from its integrated 
gyroscope. 

The input data captured from the environment are analyzed 
by a digital signal processor to determine the target object 
position in three-dimensional space. The system’s functional 
aspects are divided into six components: 

 InputData component: is in charge of getting the user’s 
angle of rotation from a gyroscope and capturing images 
from the stereo camera. It includes an image algorithm to 
transform the image pair into rectified and undistorted 
images.  

 MarkerDetection component: obtains the image 
coordinates of the reference markers and their radii. The 
method used to locate markers on an image is based on 
searching for the brightest pixels’ areas and dark contours 
around them, thus finding higher and lower pixel values 
and the relations among them. In order to detect false 
positives, marker coordinate processing is necessary 
(implemented in the next stage), which is based on 
arithmetic mean and standard deviation operations. 

 MovementType component: recognizes the type of 
movement performed by the user, whether perpendicular 
(from front to back or vice versa, red arrow in Fig. 2) or 
parallel (form right to left and vice versa, purple arrow in 
Fig. 2). The algorithm considers the variations of the 
markers’ radii compared to the previous and current 
situations; similar values mean a parallel user movement, 
otherwise the user has moved perpendicularly. 

 

Fig. 2. User movement types  
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 Geometry component: estimates the user position by 
applying the positioning algorithms. The geometrical 
analysis performed depends on the movement type and 
the number of markers detected. In the event of a 
perpendicular movement, applying projective geometry 
(one marker on the image) or trigonometric algorithms 
(two or more markers), the algorithm returns the actual 
distance or depth between markers and user. On the other 
hand, the horizontal shift distance of a parallel movement 
is computed, from an algorithm based on stereo geometry 
(one marker detected) or a variation of linear triangulation 
(two or more markers) by using images captured 
consecutively with the same perspective. For better 
comprehension see Fig. 2. 

 PossiblePosition component: computes the current possible 
individual position (xn, yn) in the environment considering 
the shift or depth values form the geometry component, 
the rotation angle and the previous user position. 

 UserPosition component: obtains the target object or 
individual position in the three-dimensional environment. 
The correct position value from the preceding stage is 
selected taking into account movement type and whether 
user displacement and rotation have taken place.  

III. DESIGN METHODOLOGY  
In order to ensure modeling fidelity in the implementation 

of complex systems on multiprocessing platforms, design 
methodologies based on separation of concerns are required. 
The COMPLEX methodology for UML/MARTE modeling is 
implemented for this purpose. System modeling in 
UML/MARTE will be the first step in the design methodology 
workflow followed by the system implementation (see Fig. 3). 
The model development, with all its functionalities, implies a 
complete system definition, enabling automatic generation of 
the input code. Thus, once the complete model is implemented 
using eSSYN, a software synthesis tool, it is possible to create 
the executable files of the system by native or cross 
compilation – depending on whether the model will run in a 
host PC or on the multiprocessing platform. The system 
design flow includes the profiling of the timing performance 
for each component, in seconds or data/seconds. 

 

Fig. 3. Design methodology workflow 

A. UML/MARTE Model 
The complete model is based on graphical descriptions – 

views- to describe the system specifications, platform 
resources and resource allocation. The UML (Unified 
Modeling Language) collects all the required information 
about the system functionality, the HW/SW platform and the 
selected architectural mapping or resource allocation, all in a 
single-source. The MARTE profile captures all the specific 
characteristics related to the embedded system being designed, 
which provides UML with the required modeling features.  In 
order to ensure the separation of concerns, the model is 
formed in three main parts, determined by their dependence on 
the target platform; each subdivision is associated with several 
views. A detailed explanation of all the model views is beyond 
the scope of this document; however, the most relevant ones 
are described to illustrate how the model has been developed.  

1) Platform-Independent Model (PIM) 
This model section describes the functional and non-
functional aspects of the system, independently of where 
and how the system’s components will be implemented.  

The positioning system functionalities are divided into six 
components (inputData, markerDetection, 
movementType, geometry, possiblePosition and 
userPosition) which are the basic building blocks of the 
system application, as was explained in the above section. 
The system components, their relationship and their 
interconnection through ports by the set of 
required/provided services are described in the 
Application View, as shown in Fig. 4. 

These services, grouped into interfaces, are previously 
defined in the Functional View in order to specify the 
communication between components; moreover, this view 
incorporates the source code of the application 
components’ specifications (C/C++ code and their 
headers), each application component will be associated 
to the files (see Fig. 5). That is, these files store the 
implementation source-code of the application 
components described in the above section, there could be 
more than one file associated to each component. 

2) Platform Description Model (PDM): 
This part illustrates the hardware and software resources 
where the system specifications can be mapped. Thus, the 
PDM describes the HW/SW platform architecture. 

The target platform is ODROID-XU3 octa core board, 
based on Exynos 5422. This board has a specialized 
architecture for digital imaging and multimedia embedded 
systems. It is a new generation computing device, an 
ARM big.LITTLE heterogeneous architecture, which 
combines two different kinds of cores: Cortex-A15 (big) 
for higher performance with complex tasks needing long 
computational time, and Cortex-A7 (LITTLE) for less 
intensive tasks and energy efficient computing.  Thanks to 
the Heterogeneous Multi-Processing solution, all eight 
cores are freely available at the same time. 

 

 



622

© Ediciones Universidad de Salamanca

patricia martínez mediavilla, eugenio villar bonet 
positioning system for recreated reality applications implemented on a multi-processing embedded system

Actas Jornadas Sarteco 2016, pp. 619-625

 

 

Fig. 4. Application structure 

 

Fig. 5. File association. 

 

The HW Platform View is used to describe the platform 
architecture; as shown in Fig 7. The target board has four 
Cortex-A7 processors (proc0-proc3) and four Cortex-A9 
processors (proc4-proc7) connected to the 2GB LPPDD3 
RAM through an AXI/AHB bus (main_bus).  

The SW Platform View defines what is available in the 
HW/SW platform, a 'Debian-based' Linux operating 
system (OS), specifically.  

3) Platform Specific Model (PSM) 
This section describes the different allocations of the 
system. These allocations are application components to 
memory partitions and memory partitions to HW/SW 
platform resources. 

The allocation of application-memory partitions consists 
of associating the application components defined in the 
Application View to the memory partitions. There will be 
as many memory partitions as executables in the



623

patricia martínez mediavilla, eugenio villar bonet 
positioning system for recreated reality applications implemented on a multi-processing embedded system

Actas Jornadas Sarteco 2016, pp. 619-625© Ediciones Universidad de Salamanca

application system. The positioning system implemented 
will have just one memory partition (see Fig 6), where the 
six application components are associated.  

The memory partitions to HW/SW platform resource 
allocation is the last step in the model. It is described in 
the Architectural View. Finally, when the SW and HW 
resources and the application components allocation to 
memory partitions are defined, the modelling 
methodology enable to associate this memory spaces in 
the selected platform resources.  See Fig. 7, where the 
memory partition is allocated to the Linux Operating 
System. 

 

 
Fig. 6. Application components-memory partitions 

 
Fig. 7. Architectural View 

 

 

B. SW Synthesis 
Following the design methodology presented (Fig. 3), only 

when the whole UML/MARTE model is completely 
developed, can the SW synthesis be carried out. 

The synthesis is performed by the eSSYN tool [10], which 
automatically generates platform-specific executable binaries 
from the component-based model of the positioning 
application and a simple model of the target hardware 
platform. The tool can create the binary files of the system 

following these four steps: XML file generation, Wrapper file 
generation, Makefile generation and compilation (as shown in 
Fig. 8). 

Firstly, the PC binaries files are generated by a native 
compilation of the model. Only when the corresponding 
executables work properly, the resulting binary files are ready 
for uploading into the host platform after cross-compilation. 
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Fig. 8.  Design methodology workflow 

IV. RESULTS  
The system design flow includes the profiling of the timing 

performance for each component. The goal is to achieve a 
correctly functioning system, in which the user does not notice 
the computational load. In augmented/virtual reality systems, 
such as re-created applications, there are three important 
limitations: 

 The minimum frame rate required on the Virtual Reality 
glasses to avoid dizzy effects 

33 ms or less will provide the maximum level of 
latency deemed acceptable: in frequency terms this is 
30 frames per second 

  The minimum resolution to detect the markers in a space 
where the distance between the user and the marker could 
be at least 10 m 

640x480 pixels/image 
 The maximum acceptable delay for updating user’s 

position in the Virtual Reality engine, considering 
walking speed  

 250 ms 

These temporal restrictions have been included in the 
model. It can be said that the model fidelity has been satisfied 
by the implementation when the restrictions have been 
satisfied.  

A first approximation to the model and a time analysis is 
performed, which could be compared with the ideal data. All 
estimated timing performance figures are shown in Table I, 
when processing VGA images (640x480 pixels). This time 
analysis is carried out on a desktop computer and on the 
selected platform (ODROID-XU3). 

In spite of getting lower time values on the PC, its weight 
and size are not adequate for the positioning system, since it 
cannot be comfortably worn by a user. Instead of that, a 
portable platform is required. That is why the Odroid-XU3 is 
used in the final prototype.  

 

 

                              TABLE I. TIMING PERFORMANCE 

On the other hand, the time analysis demonstrates a good 
frame rate of the positioning system implemented; moreover, 
it reveals that the InputData and MarkerDetection components 
use more than 95% of the whole processing time. In order to 
reduce these execution times, two solutions arise. The first 
one, replacing the input data hardware, by a camera with USB 
3.0 (this port is available on the Odroid-XU3), which has 10 
times more data transfer speed than a camera with USB 2.0. 
The second, optimizing (i.e. parallelizing the code) using all 
the platform resources. 

Thanks to the model implementation – just by changing 
interface services from sequential to concurrent UML 
operations (which communicates components) the system 
parallelization or pipeline can be easily created. 

V. CONCLUSIONS AND FUTURE LINES 
The advances during recent years in video display, video 

processing and graphic SW technologies have led to the 
emergence of modified-reality systems. The evolution in 
technologies (Moore’s Law is still in place) able to support 
these virtual reality experiences, has brought about the growth 
of these systems. One of the main problems in all these 
applications is accurate positioning of the subject. 

Many different methods have been proposed to date; some 
of them are valid only in small spaces, others only work 
indoors or outdoors and many others are light-condition 
dependent. 

The University of Cantabria has developed a positioning 
system able to overcome most of the drawbacks found by 
other competing alternatives. The technique has been 
described and its UML/MARTE model outlined. At the end of 
this year, coinciding with the Artemis CopCams project 
ending, in which the UC collaborates, a prototype is expected, 
which will be able to assess the actual capabilities of the 
proposed positioning system and which could be integrated 
into a recreated reality application. 

UML/MARTE has proven to be a powerful means to 
model this system based on high-performance video 
processing. From the UML/MARTE model the designer can 
decide about the system requirements, detect potential 
architectural problems, fully specify the different components 

 Component 
input 
Data 

marker 
Detection 

movement 
Type geometry 

 Temporal 
restriction (ms)  <167 < 80 < 2 < 0,5 

P 
C 

Measured 
latency (ms) 81.104 14.222 0.088 0.010 

B 
o 
a 
r 
d 

Measured 
latency (ms) 137.381 59.154 0.114 0.019 
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and based on this, start the platform-independent design. Once 
the whole model is developed and all the functionalities are 
defined, the model can be simulated and finally, synthesized 
by using the SW synthesis tool eSSYN. Then, based on a 
profiling analysis of a preliminary all-SW version, in very fast 
turnarounds, it is possible to verify whether the temporal 
restrictions imposed by the model are satisfied by the 
implementation. In other words, to what extent fidelity to the 
model has been achieved. 

 

REFERENCES 
 
[1] Villar, E., Martínez, P., Alcalá, F., Sánchez, P., & Fernández, V. (2014). 

Método y sistema de localización espacial mediante marcadores 
luminosos para cualquier ambiente. P.N.ES-2543038-B2. 

[2]  Herrera, F., Posadas, H., Peñil, P., Villar, E., Ferrero, F., Valencia, R. & 
Palermo, G. (2014). The COMPLEX methodology for UML/MARTE 
modeling and design-space exploration of embedded systems. Journal of 
Systems Architecture, V.60, N.1, Elsevier, pp.55–78. 

 
 
 
 
 
 
 
 
 
 
 
 
 
 
 
 
 
 
 
 
 
 
 
 
 
 
 
 
 
 
 
 
 
 
 
 
 

[3] OMG, UML Profile for MARTE: Modelling and Analysis of Real-Time 
Embedded Systems, Version 1.1, Dec., 2012. Available from: 
<http://www.omgmarte.org>. 

[4] Schmidt, D. C. (2006). Model-driven Engineering. IEEE Computer, 
V.39, N.2, pp. 25-31. 

[5] Naimark, L., & Foxlin, E. (2007). Fudicial Detection System. Patent US 
7,231,063 B2 . 

[6] Maeda, M., Ogawa, T., Kiyokawa, K., & Takemura, H. (2004). Tracking 
of user position and orientation by stereo measurement of infrared 
markers and orientation sensing. IEEE, 8th International Symposium on 
Wearable Computers . 

[7] Kumar, R., Samarasekera, S., & Oskiper, T. (2013). Method and 
apparatus for 3D spatial locazation and traking of objects using active 
optical illumination and sensing. Patent WO 2013/120041 A1 . 

[8] Bahl, P.& Padmanabhan, V. (2000). RADAR: An In-Building RF-Based 
User Location and Tracking System, Proceedings of IEEE INFOCOM 
2000, Vol. 2 

[9] Nakano, Y. Izutsu, K., Tajistu, K., Kai, K., Tatsumi, T. (2012) Kinect 
Positioning System (KPS) and its potential applications. International 
Conference on Indoor Positioning and Indoor Navigation. 

[10] Peñil, P. (2014). UML-Marte Methodology for Heterogeneous System 
design. Microelectronics Engineering Group, TEISA Dpt., University of 
Cantabria. 





627

Actas Jornadas Sarteco 2016, pp. 627-635© Ediciones Universidad de Salamanca

Intelligent machine tool monitoring and
control system

Aitor Duo Zubiaurre1, Miren Illarramendi Rezabal2, Rosa Basagoiti Astigarraga3, Pedro
Arrazola Arriola4 Exabier Hormaetxe Fernandez5 Javier Aperribay Zubia6

Mondragon Goi Eskola Politeknikoa S.Coop
Embedded Systems Research Group

High Performance Manufacturing Research Group

Resumen— European manufacturing sector has
always been a reference in delivering high quality
products. With the digital transformation of Industry
– or Industry 4.0, Industrial Internet – it now has
the potential to lead the world in a new kind of
technological transformation. The current industrial
environment presents many kind of issues that
must be resolved in order to achieve the objectives
proposed by the Industry 4.0. One of the steps for this
technological transformation is the ability to monitor
and control the industrial machinery and the related
machining tools. This article shows the methods in
which the monitoring system can be developed in
order to capture and visualize the data from both the
manufacturing machines and the machine tools. A
real implementation and results of a manufacturing
machine monitoring and control system is shown. In
this way, it is hope to improve the manufacturing
processes, manufactured products and get a general
vision and real information of the entire process. The
Health Monitoring of the Manufacturing machines,
processes and tools will be done in Real Time.

Palabras clave—Decision-making, IPC, Middleware,
Automation, CNC, PLC, Monitoring software.

I. Introduction

NOWADAYS the ICTs (Information and
Communication Technology) are gaining

importance in people’s daily life as well as in the
organization of a society.
Regarding to the automation context, in last years

the relation with ICTs has been getting closer.
Because of that, a new concept called Industry 4.0 or
Industrial Internet has been created. This concept,
which is also called Intelligent Factory or Digital
Factory, hopes to provide tools to adapt the needs
that are created in the productive processes in real
time.
Integrating the information and communication

technologies on manufacturing processes and
implementing tools that provide the ability to make
a decision or a proposal to the operators in the
factory plant, will add value to the product or

1Embedded systems dept., Mondragon univ., e-mail:
aitor.duo@alumni.mondragon.edu.

2Embedded systems dept., Mondragon univ., e-mail:
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5High performance manufacturing dept., Mondragon univ.,
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6High performance manufacturing dept., Mondragon univ.,
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service that is providing an organization. This
added value can be useful in order to improve the
quality of a product or to reduce manufacturing
costs.

The relation between the material and the tool
used in machining processes is one of the critical
concepts that the industry is interested on doing
research. It is very important to select the correct
tool and material in each process. If this selection is
not the correct one, there can be a huge amount of
cost in development, material and tools.

Thus, there is a need of using tools which allow
to trace the manufacturing processes automatically.
Those tools, offering a valid information to the
manufacturer, provide the ability to ensure the
proper operation of the machine. This, makes easier
the decision-making for the plant operator and allows
the detection of issues that can appear during those
processes.

Among the different problems that present a
manufacturing process, the life cycle of cutting tool
is one of the critical issues. Once the machining tool
starts with the machining process, it is impossible to
know the real condition or health of it and also is
very difficult to know when it is going to fail; this
happens especially on large machining processes and
the new trend is to include high number of sensors
but in most cases it is difficult to put them in real
industrial environments.

In order to monitor the signals of a machining
process and bring the correct functionality of the
machine, it has been detected the need of developing
a monitoring system which will allow the possibility
to decision-making faster and better.

The actual market on this area presents many of
those tools. Each of them has its characteristics
and its advantages but all of them present some
disadvantages. In case there is a special need to
modify the way in which the signals are processed or
to customize the application logic, can have a large
amount of cost.

Because of that, it has been developed a flexible
and modular monitoring system. Using this system,
it is possible to modify all parts of the system when
it requires and adapt it to the needs of the machining
processes as well as monitor large processes. In
this way, it can be achieved a general vision of the
process.
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The work done is focused on Fagor Automation
machine tools. Using an API that Fagor provides in
their machining environment, there is a possibility to
acquire internal and external signals. Those signals
are sent to the monitoring software in order to bring
the correct functionality of a machine.

For this development, the research team has
analyzed the technologies that make easier
the communication between processes. These
technologies are IPC (Inter Process Communication)
as well as some middlewares that already exist in
the ICT scientific community that allow on-line
communication.

This paper shows how the signals are captured
from the machining tool as well as the techniques
used to develop the process communication. In
section II the state of the technology will be shown.
After that, a case study will be presented in the
section III. In section IV the development of the use
case will be shown and in V the results of the use
case are explained. Finally, in section VI the final
conclusions are presented.

II. State of technology

This paper hasn’t the intention of establishing a
theoretical basis. It hopes to achieve the objectives
which have been explained on the previous chapter,
starting from the technologies that are known.
So it is important to review and understand the
technologies and concepts that take place on the
development of this system.

Nowadays, the machining tools are controlled from
CNC (Computer Numerical Control) computers.
The CNC computer also supplies sufficient
technology to capture signals from the machining
tools and facilitates the use of those signals for
different purposes. The project to develop has its
roots in the necessity of monitoring large machining
processes and the need to know what is the state
of the cutting tool in real time. For that, it is
necessary to capture data from CNC and send to
monitoring software in order to visualize or monitor
the results. Thus, anyone can have a general vision
of the manufacturing process.

In order to visualize the data captured from
CNC, it must be shared between different processes.
Starting from this point, this chapter describes
the technologies used in order to communicate
different processes. On one hand, IPC (Inter
Process Communication) technologies are analyzed,
which cover techniques to share data between
different processes in the same PC. Two modes
of communication will be shown: shared memory
and message passing. On the other hand, two
types of existing middleware will be shown: ICE
(Internet Communication Engine) and zeroMQ
(zero-em-queue). These middlewares can be
interpreted as IPC techniques, but it is been decided
to explain both concepts separately in order to
differentiate them.

A. CNC machines

The first thing to analyze is the way the data is
captured from CNC. In this point, it is important to
understand the CNC and PLC concepts separately.
CNC machines are machine tools that are

controlled from a computer. On these computer, it
is installed a software that is called CNC and is the
responsible for controlling the machine tool. [1]
On the CNC, it is executed the PLC

(Programmable Logic Controller) software which has
a modular structure and it’s written in mnemonic
language. It has the possibility to use C auxiliary
functions to perform a secondary task.
On one hand there is an automatic change of

information between the CNC and PLC software.
The tasks that can be done by the PLC software
on the CNC are the following ones:

• Control the physical I/O.
• Consult or modify the CNC-PLC interchange
variables.

• Consult or modify the CNC internal variables.
• Visualize errors or messages in CNC screen.

On the other hand, the CNC can do the following
functions on the CNC:

• Transfer M, H and S complementary functions.
• Consult the PLC resources from any piece
program.

The M functions are used in order to do
synchronized tasks and for Fagor machines it is
possible to define seven M functions in the same
block.
The H functions are used to perform tasks without

synchronism.
The S functions are used to get the speed of the

head and to establish the position of the head.
This M, H and S functions are used in the PLC

program using the mnemonic .plc language. The
research team has used the M functions in the PLC
programs in order to detect when the caption of the
data in the CNC is started and when stopped.
The PLC software has three subsections:

• CY1: Cycle which is executed on the
initialization of PLC.

• PRG: It is the principal subsection of the PLC
software. This is executed periodically and the
minimum period that can be applied is 4ms.

• PE: This subsection is optional and is also
executed periodically. It is used to perform tasks
that are not evaluated in all the cycles of the
PLC.

B. IPC (Inter Process Communication)

The technologies that are used to perform a
communication between processes that are in the
same machine are called IPC. There are two different
methods to achieve the communication: shared
memory or message passing. Each one is a collection
of techniques that can be applied to get the desired
result.
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B.1 Shared Memory

As far as the shared memory is concerned, there
is a case in which the processes are communicated
using shared resources. This piece of memory is
independent from the software that are taking place.
One of the software writes the data to that memory
and another one reads data from this memory. The
figure 1 shows the way in which two processes are
communicated. A process writes the data in shared
memory and B process reads the data from this
shared resource.

Fig. 1. Shared memory

Although it is said that the shared memory is
independent from the processes that use it, this
shared memory is located in the memory space of
one of them.
If another process wants to write or read from this

memory space, that memory has to be part of the
process in question. This is because the operating
system limits the access of a process to the memory
of the other process. This is the reason why two
processes have to reach an agreement in order to
eliminate those limitations. [2]
Other difficulty that appears in this type of

communications is the synchronization between
processes. Consequently, the writing and reading
operations must be ordered, so there are needed
synchronization elements to achieve this objective.

B.2 Message passing

The message passing is a very used IPC technique.
It permits to communicate different processes
without use of the same memory space. It is very
useful in order to communicate different machines in
a network.
The message passing should have at least two

operations, one to send message and another one
to receive. Each operation must be blocking or
non-blocking to allow synchronous or asynchronous
communications between processes.
Showing figure 2 it is seen that process A has

to communicate with process B. There must be a
communication link between two processes and this
link can be of different types. For example, a bus
from the hardware or Ethernet.
One of the disadvantages of message passing is

that there is the necessity of the Kernel to perform
a communication, therefore the transfers are slower.
Following the communication logic there can be

the following types of communication [2]:

• The communication can be synchronous or

Fig. 2. Message passing

asynchronous. The operations mentioned
previously are the following ones:
– Blocking send: When a message is sent

the transmitter is blocked until there is a
response.

– Non-blocking send: The transmitter doesn’t
expect any response and can continue sending
messages.

– Blocking receive: The receiver is blocked until
it is a new message.

– Non-blocking receive: Even if it isn’t a received
message the receiver continues executing.

• Queues are implemented to store messages
during a period of time until the receiver
process. Those can be implemented in three
ways:
– Zero-capacity: The queue has the capacity of

length zero.
– Bounded capacity: It permits fixed amount of

messages and if it is not reach the maximum
length, the transmitter continues sending
messages.

– Unbounded capacity: It permits infinite length
of messages so the transmitter is always
sending information.

C. TCP Middleware

This chapter describes different middlewares
already available at the ICT domain. These
middlewares are used in order to visualize/monitor
the signals captured from CNC in a remote machine.

Leaving aside IPC technologies, the concept of
middleware allows to separate the logic of the
application from the logic of communication, making
it easier to integrate communications between
processes.

Although there are some more types of
middlewares, only are taken into account RPC
(Remote Procedure Call) and MOM (Message
Oriented Middlewares) middlewares.

• RPC: With Remote Procedure Calls an
application has the capacity of executing a
procedure call in another process.

• MOM: Message Oriented Middlewares allow
messages passing between processes and is
implemented in hardware or software.

Even though there are middlewares in the market
that can help in the purpose of the project, ICE,
which is offered by zeroC and zeroMQ middlewares
have been the analyzed ones.
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On one hand, the one provided by zeroC
which is called ICE [3] and it is RPC type.
This framework provides a static file where the
communication interfaces and the objects used
during communication are defined by the developer.
It makes possible the use of remote objects by calling
a method which is previously defined in the interfaces
of the static file.
On the other hand, zeroMQ which is message

oriented middleware, is developed over the standard
sockets. This middleware is written in C language
and supports C++ or java languages among others.
[4]
Apart from the send/receive functions, it provides

tools to create complex architecture models as
request-reply, publish-subscribe, etc.
Table II-C shows the results explained in

Middleware trends and markets leaders article.
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Table 1: MIDDLEWARE TRENDS AND
MARKET LEADERS 2011
On the table, it is shown that ICE middleware

provides less resources than zeroMQ. As it is
explained in the article [5], the zeroMQ option
expends less time publishing the same information to
the same number of clients, therefore it haves more
performance.
In any case, later is explained the development

with any of those options.

III. Case study

The basis of the objective is to develop an
application that visualizes the signals captured from
the CNC and consequently, obtain a tool that
helps in the decision-making about manufacturing
processes. This tool can also help controlling the
manufacturing process automatically and warn to
the operator about risky situations. Controlling the
erosion of a machining tool is a way of achieving
the best quality of the product to always maintain
tools life cycle during the process. To that end, it is
supposed a manufacturing process of large dimension
piece. The monitoring tools used nowadays visualize
little information of a manufacturing process, that’s
why it is impossible to show all the signals of
entire manufacturing processes. If a risky situation
happens in the process, it is impossible to know
what is the reason of this situation and where it
occurred. As explained before, the application has
the responsibility to visualize the data read from the
CNC. Furthermore, it must have the ability to warn
about any risky situation that can happen during

the manufacturing process. In order to do that, it
is necessary to develop an alarm system. On the
figure 3 it is shown an example of a machined part,
manufactured in three cutting conditions. C1, C2
and C3.

Fig. 3. Example of different cutting conditions

In order to control the manufacturing process,
it is necessary to record the pattern group of
manufacturing process. This pattern group should
be recorded when the machining tool and material
are on their best state to get the more stable signals
as possible.
A pattern group is called to a group of recorded

patterns. Each pattern is created from a specific
cutting condition so a pattern would belong to C1
cutting condition, another pattern to C2 and so on.
The figure 4 shows a pattern group example. The

PC1, PC2 and PC3 belong to signals read from CNC.
As it is said, each pattern is created from a group of
signals read from the CNC and a pattern group is
created from different patterns.

Fig. 4. Pattern group example

All the patterns are recorded in a continuous way
and it is suggested to do it when the state of cutting
tool and materials are in the best cutting condition
possible.
Each pattern can be recorded several times and at

the end, it is made an average of recorded patterns
in order to have a stable pattern group.
This pattern group will be used in order

to compare with the signals read in the real
manufacturing process. To achieve this goal, it
is established an upper and bottom limit to the
recorded pattern signals.
The recorded patterns will be the reference

to the future manufacturing processes. If the
manufacturing process is performed in the same
cutting conditions, the signals obtained will be of
the same length and amplitude.
The purpose of established upper and bottom

limits is to control the manufacturing process. To
do that, if the area of selected signals of a pattern
exceeds one of the limits established, the application
shows a warning message that indicates there is a
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risky situation. Thanks to this, the operator can
make a decision faster.

The same thing happens if it is pretended to
manufacture in different cutting conditions. The
application compares the cutting conditions with
the ones used in pattern recording. If there is any
difference, the application shows a warning message
indicating that is necessary to change the cutting
conditions.

For instance, if the cutting tool is broken during
the machining process, the application will show a
warning message.

Leaving this aside, each pattern signals are read
from CNC, so it is necessary to pull out those signals
in order to visualize them. For this purpose, IPC and
middleware techniques are used, which have been
described in the second section of this article.

To develop a solution, two possible scenarios have
been considered:

• Develop a data capturing and visualization
software in the same machine where the
CNC is installed in order to centralize the
manufacturing process control.

• Separate the data acquisition and data
visualization in order to have a data acquisition
software on the CNC machine and data
visualization application on a remote system.

In the next chapter, the selected developing
techniques are explained.

IV. Development of the Case study

This project has had different phases and the
research team has developed two different versions
of the solution during the project’s life. The
first solution was the centralized one, which runs
the software on the same machine where data
is captured. This first version has performed
an evolution and the remote monitoring version
has been developed. In this second option, data
is captured and sent to a remote host and the
visualization is also performed remotely in this
remote host.

On this chapter, it is explained the development
done in order to build both systems: visualization
and control system.

A. Centralized monitoring application

Figure 5 shows the first option presented on this
article. This machine will run the PLC software,
which is executed under CNC and monitoring
application. This one, is developed in Visual Basic
language and consequently it will be valid only in
windows environments.

The PLC software will be responsible of capturing
data from CNC and the monitoring application will
be visualizing the data read.

For each cycle of PLC, the data is read on PRG
module and it’s written to shared memory using
some auxiliary C functions.

Knowing that a minimum period of PLC cycle is
4 milliseconds, the software responsible reading the
information from the shared memory must be faster
than this period. The logic of a shared memory used
in this project is explained in part C of this chapter.

The monitoring software creates one file for each
manufacturing process with all the signals read from
the CNC. Furthermore, visualizing this signals gives
to the person a perspective of all the process.

Fig. 5. Local monitoring architecture

The amount of data generated by the monitoring
software is very large (each 4ms a new data caption
is carried out), so it has been necessary to change
the strategy and decentralize the data visualization.
So this change in the strategy comes from the
issue of large amount of data generated during the
manufacturing process.

In the next chapter, it is explained the solution to
this problem (second version of the SW) and how the
data is managed in order to visualize it in a remote
system.

B. Remote monitoring application

The figure 6 shows the architecture of the current
remote monitoring application. In this version, it
works in two separate hosts and it is a distributed
system.

On one hand, in the HOST 1, two processes are
executed. One of them is the PLC software, which
is the responsible to read the information from CNC
tool and write it in the shared memory. The other
is the testPLC software, which is the bridge between
the PLC and the monitoring application. This latter
is the responsible of reading the information from
shared memory and sending it to the monitoring
application in order to visualize it graphically. In
this case, the testPLC software is developed using
C++ language.

On the other hand, the HOST 2, is the monitoring
application. This application is developed in JAVA
language and since the JAVA application runs under
JVM (Java Virtual Machine) it has not dependencies
with the operating system to be used.

Fig. 6. Remote monitoring architecture
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To communicate the testPLC and monitoring
application, earlier described middlewares are used.
The first version of the solution, was developed

using the ICE middleware (RPC type middleware).
Then a second version has been developed and in this
case zeroMQ (MOM type middleware) middleware
has been used.
In any case, in the trials done, they have been

read fifty signals for each pattern, and each value
of a signal is 8 bytes. The signals are read with 4
milliseconds of periodicity, therefore the minimum
throughput permitted is 1 Mbyte/s.
On the next chapter it is explained how the shared

memory between processes works and how it is
accessed through different processes.

C. Signal capture and shared memory logic

In order to capture and visualize the data, the first
step is to read this data from the CNC. To that end,
it is used a PLC program.
In the CY1 module of PLC is performed the

initialization of the shared memory. This is created
by the PLC software and always will be part of its
own memory.
The PRG module of PLC is executed every 4

milliseconds and during this time the CNC has to
read the values of the selected registries (signals that
are going to be monitored) and write them in the
shared memory. These operations are performed by
the PLC software, but the read operation is done in
mnemonic language because it is intended to read
data from CNC. The write operation in the shared
memory is done using the C auxiliary functions.
The figure 7 shows the structure of the shared

memory where data is write. On one hand, it is
the maximum data that can be written (length of
bytes). Next variable is the number of data that has
been read from the shared memory and the following
one is the data that has been written. These two
variables are used in order to control the write and
read operations in the shared memory.
The next variables are data that has been read

from the registries of the CNC and are written from
N 1 to N MaxData.

Fig. 7. Shared memory structure

In both architectures explained before, it is
necessary a software that reads data from shared
memory.
Since the moment that both processes need the

access to the shared memory, concurrency issues
appear.
In order to control the read and write operations,

they are used the variables Data read and Data write

explained before. The figure 8 shows the execution
diagram of read operation. It is shown that when
Data read is bigger than Data write, which is the
first condition of the diagram, means that PLC
software has started writing from the beginning of
shared memory and it only will read the last amount
of data written on. Therefore, it will be read until
MaxData.

The next condition, when Data read is smaller
than Data write, the data to be read is from the last
data read to the last data write.

Finally, when Data read is equal to Data write it
is not performed any function.

With this, it is achieved a blocking receive where
there is not data read until the PLC software writes
on shared memory. Consequently, the PLC write
operation is a non-blocking send.

Fig. 8. Shared memory read execution diagram

With this execution diagram, it is resolved the
concurrency issues mentioned earlier, and data
written by the PLC is read in order.

In the next parts, it is explained how the
communication between the CNC machine
and monitoring software using the middlewares
previously appointed have been developed.

D. testPLC and monitoring software communication
using ICE middleware

This middleware is implemented in the second
architecture presented.

In this case, the application is developed under
ICE middleware, which is the RPC oriented
middleware, explained on the second chapter.

To communicate different machines, it’s necessary
to define the interfaces which will use each software.
To that end, it is written a slice language file where
the methods that each program will implement are
described. The figure 9, shows a reduced small
example of how can be described interfaces very
simple.

The first thing to define on the file is the module
used to create the interfaces, in this case is named as
utils.

The variable named sequence is of type double and
it is traduced as double array on both programs.
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module utils

{

sequence<double> Signals;

interface ClientServiceData

{

void sendData(Signals datos);

};

interface ServerService

{

void startCap(ClientServiceData *prxData);

void endCapt(ClientServiceData *prxData);

};

};

Fig. 9. Interface definition in ICE

The following definitions, belong to the services
that each software will provide to the other. The
first definition (sendData) is to receive data from
the testPLC software, and it is configured with
one method which will receive a double sequence of
numbers.
The second definition is to start and end the

data capture from the testPLC software. If the
monitoring software sends to testPLC the proxy
to communicate with startCap method, the data
capture is started immediately and monitoring
softwares start receiving data periodically.
The second method defined in this interface is to

end the communication between the two machines.
The figure 10 shows the way in which the

communication is performed between the two
machines.
When the testPLC software is initialized and

activates its adapter, which is the object that
will implement the methods explained earlier, it is
prepared to send data to any request received.
The monitoring software must create the two

necessary proxies for the communication. Since the
monitoring software knows the testPLC software
location, it creates the proxy to communicate with
testPLC and itself. On the startCap method the
monitoring software sends the proxy created to the
other machine and the communication can start.
The proxy can be in one way in order to create

a non-blocking send, and perform a transfer much
faster.
Finally, it should be said that all software provided

with this simple module is able to connect with the
testPLC and capture data from that.

E. testPLC and monitoring software communication
using zeroMQ middleware

As explained before, in order to develop the
communication between the two machines, two
middlewares have been used. In this part it is
explained how can be developed a monitoring system
using zeroMQ middleware.
The monitoring software is also implemented

Fig. 10. ICE communication logic

under this middleware in order to communicate the
testPLC software.

zeroMQ is a MOM type middleware, which is
message oriented. One of the characteristics of
this, is that it permits to build a lot of kinds
of architectures. In this case, it is developed a
publish-subscribe model in order to separate different
signals with different identifiers.

The monitoring software subscribes to the signals
which wants to monitor and compare to control the
behaviour of the machining tool.

On the figure 11 the testPLC software will use the
bind method, which is used to create an endpoint
with the IP address and port of the machine.

On the other hand, the monitoring software
will use the connect method to establish the
communication with the endpoint created by the
testPLC software.

Fig. 11. Publisher subscriber architecture

Using the zeroMQ middleware the logic of
communication is as shown in figure 12.

Firstly, the testPLC software will create a
publisher type of socket, and with the bind operation
and with the endpoint created, will be waiting a
request of communication. It is the middleware
which manages the communications between the
different petitions creating automatically all threads
necessary and linking them with the principal
process of the software.

Finally, the data read from CNC machine tool
is published over the network and each signal is
published with a different identifier.

When the monitoring software is initialized, it
creates a subscriber type of socket. When the socket
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is created, it is performed a connection request to the
testPLC. In this way, the connection between the two
endpoints is established.

The next step consists on subscribing to those data
sources wanted to receive. In order to do that, it is
necessary to use the same nomenclature as in the
testPLC software.

The last step is to receive data from testPLC
software. Since this data is received with different
identifier, it is easier to manage and organize the
data came from testPLC.

Fig. 12. ZeroMQ communication logic

As in the previous case, the communication can be
done in one way.

V. Results

In this chapter the results obtained with this type
of systems in a real environment are explained.

The goal of the monitoring software is to make the
decision-making much easier to operators working
with this machine tool.

To achieve this goal, it has been performed a trial
example in a real environment. This trial is based
on the use case explained in section III The first
step, is to record the pattern group of the process.
To that end, the user must specify the patterns
that will create, the pattern group and the number
of repetitions that will have each pattern. The
machining conditions of each pattern is distributed
as follows:

• 2 turns for PC1 with cutting conditions:
VC = 250 m/min
Av = 0.4 mm/rev
Ap = 1 mm

• 3 turns for PC2 with cutting conditions:
VC = 250 m/min
Av = 0.3 mm/rev
Ap = 1 mm

• 2 turns for PC3 with cutting conditions:
VC = 200 m/min
Av = 0.2 mm/rev
Ap = 1 mm

When all the turns are performed for all the patterns
needed, it is generated a file containing all the
information of the signals recorded with all the limits
needed to control the behaviour of the machining.

The next step is to adjust the limits to some % of
the signal obtained.
Finally, when a trial is performed over the recorded

ones, if it is not any element that changes the
behaviour of the machine, the alarm system doesn’t
show any message on the screen. When the
cutting speed is increased, an increase in the power
consumption and RPM signals in the manufacturing
process are detected.
The figure 13 shows the result obtained during

a real machining process, as it is shown, the green
signal is above the blue one and it is between the
limits established. A behaviour and the aspect of
the monitoring system in a normal and desired status
can be observed.

Fig. 13. Machining process without errors

On the other hand, the figure 14 shows a
machining process with a deviation in power
consumption and RPM signals. The SW detects the
deviation of each of the signals.

Fig. 14. Machining process with errors

Consequently, the signals that are painted in the
screen exceed the bottom limit and the alarm system
shows a warning message to alert that something
wrong is going on.

VI. Conclusions

This final chapter describes the conclusions of the
monitoring and control system and it also mentions
some positive aspects of the system.
In the case of first scenario, it is shown that the

large amount of data acquisition makes impossible
to maintain them in the same PC.
On the second scenario, the obtained results show

that it is possible to create tools that make more easy
the decision making.
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It makes also possible to create the concept of
black box. In this black box acquired data from
the machining processes will be stored. Then, this
data could be analyzed off-line to improve different
aspects of the manufacturing processes.
This type of systems opens new possibilities in the

scenario of Industry 4.0 and make possible to save,
record and analyze the captured data. Once the data
is analyzed, manufacturing processes optimization,
product quality optimization, flexibility of the
processes, life-cycle better management and
customer oriented services could be performed.
This type of systems and architectures will be very

useful as basic platforms for Industry 4.0 related
solutions.
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Prototipado de sistemas sobre hardware de
bajo coste para la regulación automática de

glucosa en diabéticos tipo 1
César Vázquez, Ignacio Bravo, Alfredo Gardel, Jesús Berián, José Luis Lázaro 1

Resumen— En este trabajo se plantea una metodo-
logía de diseño y simulación de sistemas, para la re-
gulación automática de la glucosa en sangre. La apa-
rición de monitores continuos de glucosa no invasivos
y bombas de infusión automática de insulina, abren la
puerta al desarrollo de dispositivos que ayuden a pa-
cientes diabéticos a controlar su enfermedad de forma
autónoma (páncreas artificial), ayudando a llevar una
vida lo más normal posible. El desarrollo de estos dis-
positivos requiere protocolos de transmisión seguros,
ejecución de algoritmos de control en tiempo real y
robustez frente a pérdidas de comunicación con los
sensores y actuadores. Todo esto hace necesario dis-
poner de sistemas que permitan simular las aplicacio-
nes de la forma más realista posible. En este trabajo,
esto se consigue mediante la integración de hardware
de bajo coste (Raspberry PI) con la herramienta de
simulación Matlab/Simulink y un modelo matemático
de la dinámica glucosa-insulina en el organismo.

Palabras clave— Páncreas artificial, Raspberry PI,
Monitorización continua de glucosa, Control MPC.

I. Introducción

LA diabetes mellitus es una enfermedad que cada
vez afecta a más personas en el mundo, sobreto-

do en su tipo 2. En España, según uno de los últimos
estudios realizados [1] el 13.8 % de los mayores de 18
años en españa padecen diabetes tipo 2 y entre un
1 % y un 5 % de los diabéticos en españa padecen
diabetes tipo 1.

El control del nivel de glucosa en sangre es esencial
para que las personas diabéticas puedan llevar una
vida lo más normal posible. Históricamente, este con-
trol lo ha realizado el propio paciente basándose en
medidas puntuales de su nivel de glucosa para calcu-
lar la insulina necesaria a la hora de compensar una
determinada comida.

Fig. 1.Sensor CGM Enlite y bomba de insulina Medtronics
Minimed 530g (fuente: www.diatribe.com).

1Dpto. de Electrónica, Universidad de Alcalá, e-mail:
{cesar.vazquez,ibravo,alfredo,jesus.berian,lazaro}
@depeca.uah.es.

Recientemente, se ha popularizado el uso de dispo-
sitivos que permiten estimar el nivel de glucosa en el
fluido intersticial, íntimamente relacionado con el ni-
vel de glucosa en sangre. Esta información permite al
paciente mantener un mejor control de la enfermedad
al disponer de más información. De forma paralela,
también ha aumentado la implantación de bombas de
infusión subcutánea de insulina, que permiten reali-
zar un control más preciso de la cantidad de insuli-
na inyectada al no requerir de pinchazos continuos
para su administración. Los principales modelos co-
merciales de sensor/bomba son los ofrecidos por las
empresas Dexcom [2] y Medtronics [3]. En la figura
1 se muestra la combinación de bomba y sensor de
insulina de Medtronics.

El uso conjunto de estos dos dispositivos, abre la
puerta al desarrollo de aplicaciones que mejoren la
vida de las personas diabéticas y ayuden con el con-
trol de la enfermedad. Por un lado, plataformas que
permitan observar los datos capturados por el sen-
sor junto con otros parámetros de relevancia como
la insulina inyectada, la comida ingerida o las reco-
mendaciones propuestas por el médico. En este grupo
encontramos el proyecto Nightscout [4] o las aplica-
ciones proporcionadas por los fabricantes de los sen-
sores.

Por otro lado, aplicaciones cuyo objetivo último
es suplir las funciones que el páncreas del pacien-
te no es capaz de realizar (páncreas artificial), esto
es, un lazo cerrado de control que permita la regu-
lación automática de los niveles de glucosa mediante
la combinación del sensor y la bomba de insulina.
La regulación automática de los niveles de glucosa
plantea numerosos retos:

El modelado matemático del comportamiento
de la glucosa y la insulina en el cuerpo humano.
Elección de un algoritmo de control robusto que
sea capaz de lidiar con las perturbaciones (co-
midas) manteniendo el nivel de glucosa dentro
de un intervalo dado..
Sensado de los niveles de glucosa y transmisión
segura de los datos.
Seguridad y viabilidad clínica de los sistemas.

Para este propósito, en la literatura encontramos di-
ferentes estrategias como control PID clásico [5], con-
trol óptimo [6, 7] o sistemas de aprendizaje automá-
tico que permitan estrategias de control más adap-
tadas al paciente [8, 9].

La implementación de estos sistemas debe reali-
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zarse sobre dispositivos hardware empotrados, que
sean capaces de lidiar con todos los problemas de
seguridad y conectividad que se presenten, además
de cumplir las funciones de control requeridas y ser
asequibles al gran público.

Además, puesto que la regulación de glucosa es
una aplicación que interactúa directamente con un
paciente y puede poner en riesgo su salud en caso de
fallo, los dispositivos deben pasar los controles esta-
blecidos por los diferentes organismos oficiales antes
de su comercialización. El proyecto Open APS [10]
intenta dar solución a algunos de estos problemas,
estableciendo diferentes protocolos de seguridad en
la infusión de insulina y la interacción del paciente
con el sistema. Otra aproximación al problema, en
este caso desde un paradigma de CPS (cyber physi-
cal systems), es la propuesta en [11].

Todo esto hace interesante disponer de platafor-
mas de diseño en las que se puedan realizar experi-
mentos in-silico, que permitan plantear situaciones
extremas a las que no se podría someter a un pacien-
te real. Por otro lado, la ejecución de los algoritmos
diseñados sobre una plataforma embebida, permite
integrarlos con las interfaces correspondientes al sen-
sor de glucosa o la bomba de insulina y experimentar
con la adición de sensores adicionales como pulseras
cuantificadoras, cuyo uso se ha demostrado útil en el
control de la glicemia [12].

En este trabajo se plantea una metodología para
la evaluación de algoritmos de regulación automáti-
ca de glucosa en Simulink y su implementación en
una plataforma hardware de bajo coste (Raspberry
PI), donde se pueden añadir fácilmente interfaces pa-
ra comunicarse tanto con sensores CGM (continuous
glucose monitoring) comerciales como con bombas de
insulina.

Para la simulación de los controladores, es necesa-
rio contar con un modelo matemático de la dinámi-
ca glucosa-insulina suficientemente relevante, en este
trabajo se ha utilizado el modelo desarrollado en [13]
y [14]. De igual manera, es necesario contar con un
modelo del sensor de monitorización continua. Por
otro lado, la estrategia de control utilizada para el
test del sistema, es un control MPC (model predic-
tive control) basado en una versión linealizada del
modelo de simulación.

El resto del artículo se organiza como sigue: en la
sección II se detalla el modelo matemático del siste-
ma glucosa-insulina, en la sección III se muestra la
estrategia de control utilizada, en la sección IV se
muestra el esquema de comunicación con el hardwa-
re y el flujo de trabajo propuesto y, en la sección V,
se presentan algunas conclusiones.

II. Modelo matemático del sistema
glucosa-insulina

Aunque hay numerosos factores que afectan a los
niveles de glucosa en sangre (ejercicio, estrés, ...) las
mayores variaciones vienen dadas por la ingesta de
glucosa. Esto hace que disponer de un modelo ma-
temático que relacione la concentración de glucosa

en sangre con la ingesta de glucosa sea imprescindi-
ble para el diseño de aplicaciones relacionadas con
el control de la glicemia, como predictores o lazos
de control. Por otro lado, también es necesario cono-
cer como interactúa la glucosa del organismo con la
insulina inyectada al mismo de forma exógena.

Para capturar la dinámica entre la glucosa y la
insulina en el cuerpo humano, en [13, 14] se plan-
tea un modelo de compartimentos cuyos parámetros
fueron identificados durante un estudio clínico. Cada
compartimento consiste en un sistema de ecuaciones
diferenciales ordinarias cuyos parámetros pueden ser
identificados de forma única a partir de datos de en-
trada/salida.

Este modelo tiene algunas limitaciones en com-
paración con la dinámica real del sistema glucosa-
insulina, por ejemplo, se asume que la ingesta de
glucosa es directa, no modelándose la descomposición
de los alimentos reales en los diferentes nutrientes. A
pesar de todo, permite realizar una estimación rela-
tivamente precisa del comportamiento del organismo
durante la ingesta de glucosa, siendo este el aspec-
to más relevante a la hora de plantear un control en
lazo cerrado.

Por otro lado, como ya se ha comentado, los dispo-
sitivos comerciales utilizados para la monitorización
continua de glucosa, proporcionan una estimación de
la glucosa en el fluido intersticial. Este valor está di-
rectamente relacionado con los niveles de glucosa en
el plasma, siendo la diferencia principal un desfase
temporal entre ambas señales. Para complementar
el modelo dinámico del sistema glucosa-insulina, se
ha agregado también el modelo del sensor comercial
Dexom G4 Platinum a las simulaciones cuyos pará-
metros fueron identificados en el estudio realizado en
[15].

Para los valores concretos de los parámetros se re-
mite al lector a [13,14] y [15]. En este caso particular
se ha configurado el modelo para representar a un pa-
ciente normal con las modificaciones oportunas para
reproducir los resultados en un paciente con diabetes
tipo 1.

A. Absorción oral de glucosa

El primer compartimento modela la absorción oral
de glucosa, esto es, el ratio de aparición de glucosa
en sangre Ra(t)(mg/(kgmin)) producido por la in-
gesta de una determinada cantidad de carbohidratos
D(mg).

Q̇sto1(t) = −kgriQsto1(t) +Dδ(t)

Q̇sto2(t) = −kempt(Qsto)Qsto2(t) + kgriQsto1

Q̇gut(t) = −kabsQgut(t) + kempt(Qsto)Qsto2

Ra(t) =
f · kabs
BW

·Qgut(t)

(1)

Donde Qsto1(t) y Q̇sto2(t) son la cantidad de carbohi-
dratos sólidos y disueltos en el estómago respectiva-
mente y Q̇gut(t) es la cantidad de glucosa en el intes-
tino. Por otro lado, kgri, kempt y kabs son constantes
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de tiempo para la disolución de los carbohidratos,
el vaciado del estómago y el paso de la glucosa al
intestino y BW es el peso corporal.

El ratio de vaciado del estómago kempt depende de
manera no lineal de la cantidad de nutrientes en el
mismo. Para modelarlo en [13] se propone la siguiente
ecuación:

kempt(Qsto) = kmin +
kmax − kmin

2
·

{tanh[α(Qsto − b ·D)]− tanh[β(Qsto − c ·D)] + 2}
(2)

Siendo Qsto la cantidad total de glucosa en el es-
tómago (Qsto1 + Qsto2). Los parámetros α y β se
obtienen imponiendo condiciones a kempt, tal que
kempt = kmax para Qsto = D y Qsto = 0, esto es,
haciendo que tome su valor máximo cuando en el
estómago aparece la máxima cantidad de glucosa y
cuando está vacío.

α =
5

2D(1− b)
β =

5

2Dc
(3)

B. Dinámica de la glucosa

La cantidad de glucosa en sangre Gp(mg/kg) viene
dada por las aportaciones de la glucosa ingerida y de
la glucosa producida por el organismo, por otro lado,
existe una utilización de glucosa por el organismo y
un filtrado de la misma por los riñones.

Ġp(t) = EGP (t) +Ra(t)− Uii − E(t)

− k1Gp(t) + k2Gt(t)

Ġt(t) = −Uid(t) + k1Gp(t)− k2Gt(t)

G(t) =
Gp

VG

(4)

Donde EGP (t) es la producción endógena de gluco-
sa, E(t) es la extracción renal, Uii es la utilización
de glucosa independiente de la insulina (consumida
por el cerebro de forma constante), Uid es la utiliza-
ción de glucosa dependiente de la insulina (detallada
más adelante), Gp(t) es la cantidad de glucosa en el
plasma y Gt(t) es la cantidad de glucosa en los te-
jidos. Por otro lado, VG es el volumen de plasma en
el organismo y k1 y k2 min−1 son las constantes de
tiempo del sistema.

C. Dinámica de la insulina

El subsistema que modela el comportamiento de la
insulina tiene en cuenta las cantidades de la misma
en el hígado Il y el plasma sanguíneo Ip(t). Por otro
lado, recibe la insulina externa desde el subsistema
de infusión de insulina Ri(t):

İl(t) = −(m1 +m3)Il(t) +m2Ip(t)

İp(t) = −(m2 +m4)Ip(t) +m1Il(t)

I(t) =
Ip(t) +Ri(t)

VI

(5)

Siendo m1, m2, m3 y m4 las masas de insulina.

D. Producción endógena de glucosa

La producción de glucosa por el organismo depen-
de directamente de valores pasados de la señal de
insulina Id(t) y de la cantidad de glucosa en el plas-
ma Gp(t).

EGP (t) = kp1 − kp2Gp(t)− kp3Id(t) (6)

Donde kp1 es la producción base de glucosa por el
organismo y kp2 y kp3 modelan la dependencia con
la cantidad de glucosa en sangre y los valores pasa-
dos de insulina respectivamente. La dependencia de
valores pasados de insulina Id(t) se obtiene mediante
un sistema de dos compartimentos:

İ1(t) = −ki(I1(t)− I(t))

İd(t) = −ki(Id(t)− I1(t))
(7)

Donde ki es la sensibilidad a los cambios en I(t).

E. Utilización de glucosa

El consumo de glucosa dependiente de la insuli-
na está relacionado con la cantidad de glucosa en
los tejidos (Gt(t)) y la cantidad de insulina que pa-
sa al líquido intersticial X(t) y sigue la ecuación de
Michaelis-Menten:

Uid(t) =
Vm(X(t)) ·Gt(t)

Km(X(t)) +Gt(t)
(8)

Donde Km y Vm son cantidades que dependen lineal-
mente de la insulina en el líquido intersticial X(t).

Vm(X(t)) = Vm0 + VmxX(t)

Km(X(t)) = Km0 +KmxX(t)
(9)

Ẋ(t) = −p2UX(t) + p2U (I(t)− Ib)X(0) = 0 (10)

Siendo p2U (min−1) el ratio de acción de la insulina
en el uso de glucosa.

F. Excreción renal

Cuando la glucosa en el plasma Gp(t) supera un
determinado umbral ke2 los riñones comienzan a fil-
trarla de forma proporcional. Este comportamiento
se rige por la ecuación.

E(t) =

{

ke1(Gp(t)− ke2) si Gp(t) > ke2
0 si Gp(t) � ke2

(11)

G. Infusión subcutánea de insulina

La infusión de insulina (IIR(t)) se puede mode-
lar como un sistema de dos compartimentos, que re-
presentan las concentraciones subcutáneas de insuli-
na monomérica (İsc1(t)) y no-monomérica (İsc2(t)).
Parte de la insulina inyectada (monomérica), pasa al
plasma y parte se descompone en insulina monomé-
rica, que pasa posteriormente al plasma sanguíneo.

İsc1(t) = −(kd + ka1)Isc1(t) + IIR(t)

İsc2(t) = kdIsc1(t)− ka2Isc2(t)

Ri(t) = ka1Isc1(t) + ka2Isc2(t)

(12)

Donde kd es el ratio de descomposición de la insulina
y ka1 y ka2 los porcentajes de insulina que pasan al
plasma.
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H. Modelo del sensor CGM

Los sensores CGM utilizados en dispositivos co-
merciales distan de ser perfectos e introducen diver-
sos errores en la medida. Además, puesto que la con-
centración de glucosa se mide en el fluido intersticial
en lugar de en el plasma sanguíneo, aparece una di-
námica entre ambas señales que también debe ser
tenida en cuenta.

En [15] se realiza un estudio sobre los sensores em-
pleados en los dispositivos Dexcom Seven PLUS y
Dexcom G4, proponiendo un modelo que tiene en
cuenta diversos aspectos del proceso de medida:

Dinámica entre la glucosa en el plasma sanguí-
neo y la glucosa en el fluido intersticial.
Ruido aditivo de medida.
Error de ganancia y offset introducido por el sen-
sor.

En la figura 3 se muestra un diagrama de bloques
del sensor. El objetivo es obtener una relación entre
la señal CGM(t) proporcionada por el sensor y la
glucosa en sangre BG(t). En la figura 3 se muestra un
diagrama de bloques del sistema propuesto en [15].

La primera etapa del modelo representa la dinámi-
ca entre la glucosa en sangre BG(t) y la glucosa en
el fluido intersiticial IG(t). La glucosa en el fluido in-
tersticial sigue aproximadamente el mismo perfil que
la glucosa en sangre, apareciendo una atenuación g
y un retraso τ entre ambas señales.

Si bien el retraso entre ambas señales no es cons-
tante y se ve modificado durante el ejercicio físico o
las comidas, de forma aproximada puede modelarse
mediante un sistema de orden 1 tal que:

˙IG(t) = −1

τ
IG(t) +

1

τ
BG(t) (13)

La glucosa intersticial medida por el sensor (IGS)
incorpora un error de ganancia y un error de offset
representados por los parámetros a(t) y b(t).

IGS(t) = ai(t)IG(t) + bi(t) (14)

Se considera que estos errores varían en el tiempo
conforme se deteriora el sensor tal que:

ai(t) =
m
∑

k=0

aikt
k bi(t) =

l
∑

k=0

bikt
k (15)

Siendo m y l el orden de los polinomios, y t el tiempo
de vida del sensor. El valor de a(t) y b(t) se asume
constante entre calibraciones.

El ruido de medida se describe mediante un pro-
ceso autorregresivo (AR) de orden q tal que:

vi(t) =

q
∑

k=1

αikvi(t− k) + wi(t) (16)

Donde wi(t) sigue una distribución normal
N(0, σ2

wi
).

III. Control en lazo cerrado

En la figura 2 se muestra un diagrama de bloques
de la estrategia de control empleada. El algoritmo de
control MPC toma medidas procedentes del sensor
CGM simulado CGM(t) y recibe información de las
comidas anunciadas por el paciente Ra(t). En fun-
ción de estas medidas, se genera una señal de ac-
tuación IIR(t) que determina cuando es necesario
aplicar insulina, para mantener la glucosa dentro de
los valores recomendados. Por otro lado, se añade un
valor de insulina constante a la actuación (denomi-
nado ratio basal de insulina), que es configurable por
el usuario y se añade a la señal de control generada.

Para realizar el control en lazo cerrado de los nive-
les de glucosa, se toma como base el modelo presen-
tado en la sección anterior, linealizado en un deter-
minado punto de operación. Puesto que la única en-
trada controlable es la infusión de insulina (IIR(t)),
de cara al diseño del controlador el ratio de aparición
de glucosa (Ra(t)) se considera una perturbación co-
nocida.

La linealización se realiza para u(t) = IIR(t) = 0 y
d(t) = Ra(t) = 0, incluyendo únicamente un retraso
de valor τ para el modelado del sensor. Lo que nos
deja con el vector de estados:

x(t) =
[CGM I1 Id Gp Gt

X Isc1 Isc2 Il Ip]
′ (17)

El valor recomendado a los pacientes con diabetes
tipo 1 para la concentración de glucosa en sangre,
se sitúa alrededor de los 130mg/dL, luego este es el
valor que tomará la referencia a seguir r. Dada la
complejidad del sistema, y la necesidad de imponer
restricciones tanto a la entrada como a la salida, una
estrategia de control popular para este propósito es
el control MPC (model predictive control) [6, 7, 9].

En el control MPC, se busca encontrar la secuencia
de control que minimiza una determinada función de
coste J para una determinada cantidad de instantes
futuros (horizonte de predicción p). Posteriormente,
se aplica a la planta el primer comando de control
de la secuencia calculada, repitiendo el proceso para
cada instante k [16].

En este caso, se ha implementado una función de
coste J con dos términos, que penalizan el error res-
pecto a la referencia r y los cambios en la señal de
control u:

J =

ny
∑

j=1

p
∑

i=1

wy(rj(k + i|k)− yj(k + i|k))2

+

nu
∑

j=1

p−1
∑

i=1

w∆u(∆u(k + 1))2

(18)

Donde:

yj(k + i|k) es la predicción de la salida para el
instante k + i hecha en el instante k.
∆u es el cambio en la señal de control.
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Fig. 3. Modelo del sensor CGM

wy y w∆u son los parámetros de ajuste del con-
trolador que penalizan el error y los cambios en
la señal de control respectivamente.

Por otro lado, para ajustarse a la situación parti-
cular del problema, la optimización se resuelve sujeta
a una serie de restricciones en la entrada y la salida
tal que:

umin = 0 � u � umax (19)
ymax = 70 � r � ymax = 200mg/dL (20)

Para el ajuste del controlador, puesto que la fun-
ción de coste se compone únicamente de dos térmi-
nos, es posible controlar el comportamiento del con-
trolador variando la relación w∆u/wy. Para que la
señal de error y la actuación no tengan influencia
sobre el ajuste, es necesario elegir valores tal que
w∆u >> ∆u y wy >> (CGM −Gref ).
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Fig. 4.Simulación paramétrica para el ajuste del controlador
MPC

El ajuste se ha llevado a cabo estudiando los valo-
res máximos y mínimos de la señal CGM(t) durante
los periodos de control (durante las comidas). En la

figura 4 se muestra una simulación paramétrica para
valores entre 1.5 y 3.5 de la relación w∆u/wy, en la
que se han representado las parejas de valores má-
ximos y mínimos de la glucosa en sangre para cada
simulación.

El objetivo es encontrar la relación en la que la
salida se mantiene dentro de el intervalo estable-
cido [ymin, ymax] = [70, 200]mg/dL. El valor ópti-
mo lo encontramos en la curva correspondiente a
wy = 500 con una relación entre ambos paráme-
tros de w∆u/wy = 2,26, para la cual el valor mínimo
de glucosa alcanzado es de 70 y el máximo de 185,
ambos dentro del intervalo elegido. Para valores de
wy > 500 no se obtiene ninguna mejora.
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Fig. 5.Control MPC de la planta utilizando modelo mínimo de
sensor y los parámetros de un sensor comercial (Dexcom
G4 Platinum)

En la figura 5 se muestra la simulación del siste-
ma para la relación w∆u/wy seleccionada. Para estu-
diar el comportamiento del sistema, se ha simulado
un periodo de cuatro días. Las primeras 60 horas se
utilizan como periodo de establecimiento, en las si-
guientes 24 horas se simula un día normal con tres
comidas de 45, 75 y 70 gramos de glucosa respecti-
vamente.

En la parte superior, se puede observar el ratio
de aparición de glucosa Ra(t) debido a la ingesta de
glucosa. Este es cero excepto durante el periodo de
24 horas durante el que se simulan las tres comidas.
En la parte inferior, se muestra el ratio de infusión
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de insulina IIR(t) calculado por el controlador en
pmol/min, esto es, la insulina que debe ser introdu-
cida de forma subcutánea por la bomba de insulina.

En la zona central se muestra la salida del siste-
ma en dos situaciones. La línea discontinua muestra
los niveles de glucosa cuando se modela el sensor co-
mo un simple retraso, mientras que la línea sólida,
muestra los niveles de glucosa cuando se introduce un
modelo más realista para el sensor. El arranque del
controlador se produce asumiendo que el sistema se
encuentra en el peor caso (CGM(t) = 180 mg/dL),
corrigiéndose esta situación y llegando a la referen-
cia de glucosa establecida de (CGM(t) = Gref = 130
mg/dL). Cuando se produce el periodo con tres co-
midas el sistema vuelve a recuperar la referencia sin
abandonar los límites de glucosa establecidos.

IV. Implementación en Raspberry PI y
simulación

Fig. 6. Raspberry PI modelo B

Raspberry PI [17] es una plataforma hardware de
bajo coste (figura 6) basada en un SoC ARM que
permite ejecutar sistemas operativos basados en li-
nux, y ofrece numerosas opciones de conectividad
(I2C, UART, USB, Ethernet, WiFi,...) lo que la ha-
cen especialmente atractiva para el prototipado de
sistemas que requieran comunicación con la nube,
con sensores y actuadores y con otros dispositivos de
cómputo como un PC.

En este trabajo se ha optado por el uso de Rasp-
berry PI para la implementación del algoritmo de
control MPC diseñado por varios motivos: existen-
cia de aplicaciones relacionadas con el desarrollo del
pancreas artificial que hacen uso de la plataforma
[10], buena integración con el entorno de simulación
Matlab/Simulink y posibilidad de agregar una inter-
faz para comunicarse con el sensor de monitorización
de glucosa y la bomba de insulina.

Para la descarga de los algoritmos de control en
la plataforma hardware, se ha recurrido a la herra-
mienta de generación automática de código del en-
torno Matlab/Simulink [18]. El paquete de integra-
ción de Raspberry PI con Simulink, permite trabajar
con múltiples esquemas y elegir cuales se ejecutarán
en el PC y cuales en la plataforma hardware.

La comunicación entre el dispositivo y el PC, se

realiza mediante protocolo UDP sobre WiFi, ejecu-
tándose de forma concurrente el modelo del sistema
glucosa-insulina en el PC y el controlador diseñado
en la Raspberry PI e intercambiando datos de forma
continua. En la figura 7 se muestra un diagrama de
bloques del sistema.

V. Conclusiones

En este trabajo se ha presentado una metodología
para el diseño de sistemas de regulación automática
de glucosa y su implementación en una plataforma
hardware de bajo coste (Raspberry PI).

En proyectos como open APS [10] se presenta un
marco de desarrollo para aplicaciones de páncreas
artificial pero utilizando algoritmos de control poco
elaborados que solo permiten la regulación noctur-
na (en periodos sin ingesta de carbohidratos) de la
glucosa mientras que, trabajos como [6, 7] se cen-
tran únicamente en la simulación de los algoritmos
de control.

El esquema de trabajo seguido permite una modu-
laridad total del sistema, puesto que cada una de sus
partes puede ser considerada una caja negra. Esto
permite experimentar con diferentes modelos de pa-
ciente, ya sean matemáticos o identificados a partir
de datos experimentales y de sensor.

La elección de un modelo fisiológico que sea su-
ficientemente relevante de cara al diseño de contro-
ladores es un aspecto importante puesto que deter-
minará en gran medida la robustez de los mismos y
como se comportarán en una situación real. Por otro
lado, disponer de un modelo realista de sensor per-
mite tener en cuenta aspectos como su degradación
o los errores de calibración cometidos.

El uso de una plataforma hardware genérica co-
mo Raspberry PI para la ejecución de los algoritmos
de control, facilita en gran medida la comunicación
con hardware comercial (sensores y bombas), paso
importante para el prototipado de sistemas que pue-
dan ser posteriormente aplicados a casos reales.
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Monitorización de la Contaminación
Ambiental Mediante Sensores Móviles

Willian Zamora, Oscar Alvear, Carlos T. Calafate, Juan-Carlos Cano and Pietro Manzoni1

Resumen— La monitorización de la contaminación
del aire se ha convertido en un requisito esencial pa-
ra las ciudades de todo el mundo. Actualmente, la
manera más habitual de supervisar la contaminación
del aire es a través de estaciones de monitorización
fijas, que son caras y difíciles de instalar. Para re-
solver este problema, hemos desarrollado EcoSensor,
una solución para controlar la contaminación del aire
mediante el uso de sensores móviles.

EcoSensor recoge la contaminación del aire median-
te sensores integrados y transfiere los datos captura-
dos a un dispositivo basado en Android, que mues-
tra al usuario los niveles de contaminación del aire en
tiempo real. Además, EcoSensor almacena las diferen-
tes trazas de contaminación en un servidor basado en
la nube para su posterior análisis. El servidor en la nu-
be permite crear mapas detallados de la distribución
de la contaminación utilizando técnicas de predicción
espacial basada en Kriging.

Para optimizar el uso de nuestro sistema, en este
trabajo analizamos el impacto de la orientación de los
sensores en presencia de movilidad. Además, analiza-
mos las mejores estrategias de muestreo en el tiempo
y espacio para determinar la estrategia más eficaz de
captación de datos. Los resultados experimentales de-
muestran que la orientación del sensor y el periodo de
muestreo tienen mucho menor impacto sobre mapas
creados que la trayectoria real de los recursos.

Palabras clave— Monitorización, contaminación del
aire, Sensores móviles, Arquitectura, Interpolación
geo-espacial.

I. Introducción

LA contaminación del aire es un aspecto esencial
a considerar en la actualidad porque influye di-

rectamente en la vida de las personas, especialmen-
te en ciudades muy pobladas, causando problemas
de salud (principalmente en las vías respiratorias),
provocando cambios climáticos y la reducción de la
producción agrícola, entre otros. La contaminación
se debe a la emisión de gases y partículas a la at-
mósfera, produciendo cambios en su composición. La
contaminación del aire pueden ser de dos tipos: (i)
la contaminación del aire primario, cuando los ga-
ses o partículas se emiten directamente a la atmós-
fera, como el monóxido de carbono (CO), el dióxido
de carbono (CO2), partículas menores de 10 micras
(PM10) o partículas inferiores a 2,5 micras (PM2,5);
y (ii) la contaminación del aire secundario, cuando
los gases son producidos por una reacción química
entre los contaminantes primarios y algunos elemen-
tos de entorno, como el ozono (O3), el cual es pro-
ducido por la combinación de óxidos de nitrógeno
(NOx), el oxígeno(O2), los compuestos orgánicos vo-
látiles (COV), y la luz del sol. La mayoría de las

1Department of Computer Engineering, Universitat Po-
litecnica de Valencia, Email: wilzame@posgrado.upv.es,
osal@doctor.upv.es, {calafate, jucano, manzoni}
@disca.upv.es

ciudades europeas despliegan sensores estáticos pa-
ra supervisar y controlar la evolución de los niveles
de contaminación a gran escala, proporcionando ni-
veles de contaminación de la ciudad con mayor gra-
nularidad. En toda Europa existen alrededor de mil
quinientas estaciones fijas de vigilancia de la conta-
minación atmosférica [1].

El equipo tradicional para medir la contaminación
ambiental se instala normalmente en una estación
de monitorización estática. En estas estaciones, la
supervisión se basa en sensores sofisticados, que son
muy precisos y presentan oscilaciones mínimas para
el proceso de captura de datos. Sin embargo, éstas
son muy caras y difíciles de administrar. Debido a su
tamaño, deben instalarse en una ubicación específica
y los datos que se obtienen son representativo en una
pequeña zona circundante.

Una alternativa para medir la contaminación am-
biental se basa en la detección móvil. Específicamen-
te, los pequeños dispositivos de bajo coste pueden ser
instalados en vehículos para la monitorización de di-
ferentes partes de una ciudad simultáneamente, y de
forma continua. El principal problema de los sensores
móviles de gama baja es que tienen menos precisión
que los sensores sofisticados, y por lo tanto necesitan
ser calibrados periódicamente.

En este artículo proponemos EcoSensor, un siste-
ma para vigilar la contaminación del aire en zonas
urbanas, a través de sensores de gama baja. Estos
sensores pueden ser instalados en el sistema de trans-
porte público o en bicicletas. Cada sensor recopila los
datos de contaminación y los transfiere a un servidor
en la nube a través de un smartphone. En el servidor,
nuestro sistema analiza la distribución de la conta-
minación mediante técnicas de interpolación espacial
para generar mapas detallados de la contaminación
en una ciudad.

Este documento está organizado como sigue: En la
sección II se presentan los trabajos relacionados. La
sección III describe la arquitectura y el esquema de
nuestra propuesta. La sección IV presenta EcoSen-
sor, nuestra propuesta para monitorización móvil de
la calidad del aire. En la sección V analizamos el
momento óptimo y el muestreo espacial, así como el
impacto de la orientación del sensor en la presencia
de la movilidad. Por último, la sección VI presenta
las conclusiones y trabajos futuros.

II. Trabajos relacionados

En los últimos veinte años, la monitorización de la
contaminación del aire se ha convertido en algo muy
importante en todo el mundo debido a la influencia
de la calidad del aire en nuestras vidas. Existen nu-
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merosos trabajos de investigación que estudian los
efectos de la contaminación atmosférica sobre la sa-
lud. Entre ellas podemos encontrar la contribución
de Chen et al. [2], quien analizó los efectos del ozono
sobre la salud humana. Brook et al. [3] también con-
tribuyó a este campo por estudiar la relación entre
la exposición a la contaminación del aire (incluido el
ozono) y los problemas cardiovasculares.

Para determinar la distribución de la contamina-
ción en una ciudad basada en unas pocas muestras
se requiere la adopción de técnicas de interpolación
espacial. En este sentido, estudios como [4] y [5] se
han basado en técnicas de interpolación kriging para
predecir la contaminación en las ciudades de Quebec
y Toronto, respectivamente.

Para tener una descripción detallada de la distri-
bución de la contaminación, se requiere una captura
de datos con elevada granularidad espacial, y a tra-
vés de la monitorización móvil es la mejor opción
para lograrlo. En la literatura se pueden encontrar
varios trabajos que adoptan este enfoque. Por ejem-
plo, Brković et al. [6] propone un sistema para vigilar
la contaminación del medio ambiente en la ciudad de
Belgrado mediante sensores Waspmote instalados en
el sistema de transporte público. Hu et al. [7] utili-
zan una red sensores de vehículos para el control de
la contaminación del aire.

Más recientemente, Calafate y Ducourthial [8] han
combinado técnicas de muestreo móvil con métodos
de interpolación basados en kriging para determinar
la precisión alcanzable al estimar la distribución de
ozono en una ciudad, apoyándose en el sistema de
transporte público para la recopilación de datos.

Cheng et al. [9] propone un sistema para vigilar las
concentraciones de PM2.5 utilizando crowdsourcing,
que es una alternativa al uso de los sensores móviles.
Éstos se centran en el análisis mecánico del diseño
de sensores para optimizar la recepción de aire, así
como en técnicas de fusión y análisis de datos. La
calibración del sensor se logra mediante el análisis de
los datos producidos en el laboratorio usando redes
neuronales.

Por último, Zheng et al. [10] muestra cómo analizar
los datos obtenidos de diferentes fuentes, tales como
los niveles de tráfico, condiciones meteorológicas, y
la contaminación, mediante el uso de diferentes téc-
nicas para grandes volúmenes de datos. Los autores
evidencian cómo estas técnicas permiten inferir los
niveles de contaminación ambiental con una mejor
granularidad.

Con respecto a trabajos previos nuestra propues-
ta proporciona una solución integral. En particular,
combinamos sensores de gama baja, teléfonos inte-
ligentes, y servicios cloud para supervisar eficiente-
mente los niveles de contaminación.

III. EcoSensor

EcoSensor es un sistema que permite la monitori-
zación de la contaminación atmosférica de una mane-
ra sencilla y económica, siendo especialmente útil en
ciudades muy concurridas. Combina datos proceden-

tes de las estaciones de monitorización de la calidad
del aire existente con los datos recogidos por los sen-
sores móviles para generar informes detallados sobre
los niveles de contaminación. Los sensores móviles
pueden ser instalados en bicicletas o en el sistema
de transporte público para vigilar la ciudad de una
forma sencilla y eficaz. Toda la información recogida
se almacena en un servidor con tecnología cloud en
la nube, para una posterior generación de informes
detallados.

La arquitectura del sistema propuesto integra va-
rios componentes hardware y software. Estos compo-
nentes pueden ser clasificados como elementos senso-
res móviles o elementos cloud, siendo este último un
conjunto de servicios que se ejecutan en un servidor
y en el que se analizan los datos recopilados y se
presenta información detallada. Los elementos móvi-
les están compuestos por tres componentes distintos:
(i) un sensor Waspmote [11] para medir la contami-
nación, (ii) un dispositivo empotrado Raspberry Pi
[12] que actúa como una pasarela entre el sensor y el
dispositivo basado en Android, y (iii) un dispositivo
basado en Android que muestra en tiempo real el es-
tado de la contaminación, y que también permite el
almacenamiento de los datos y transferencia al ser-
vidor en la nube cuando se dispone de conexión a la
red. Esta arquitectura se muestra en la Figura 1.

El sensor Waspmote, está basado en una platafor-
ma Arduino [13], y mide la calidad del aire a través
de diversos sensores (Ozono, CO2, contaminación del
aire y temperatura). Además, tiene una interfaz GPS
que permite determinar la ubicación exacta de cada
medición. Una vez que los datos están listos, se trans-
fieren a la Raspberry Pi mediante tecnología Zigbee
[14].

Fig. 1. Aquitectura EcoSensor.
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El dispositivo basado en Android muestra, en
tiempo real, el nivel de contaminación registrado en
una ubicación determinada, y permite transferir los
datos recopilados al servidor en la Nube. En parti-
cular, utilizamos la interfaz Bluetooth para recibir
datos de la Raspberry Pi, y mediante la interfaz de
red celular o Wifi transferimos datos al servidor en
la Nube.

El servidor de la nube tiene un sistema web que
gestiona la información recibida desde el dispositivo
Android. Los datos recibidos se almacenan en una
base de datos, que se procesa a través de la herra-
mienta R [15]. Por último, se generan informes deta-
llados disponibles para el administrador del servidor
web.

IV. Aplicaciones cliente y servidor
EcoSensor es una plataforma compuesta por dos

módulos integrados, (i) elementos móviles responsa-
bles de capturar los datos de contaminación, y (ii) un
servidor en la nube que se encarga de almacenar y
procesar los datos recopilados. El elemento móvil es
controlado a través de una aplicación basada en An-
droid, y el servidor es gestionado por una aplicación
web en la Nube. A continuación se proporciona una
descripción más detallada de ambas aplicaciones.

A. Aplicación Android
La aplicación Android ha sido desarrollada utili-

zando Android Studio IDE [16]. Esta aplicación per-
mite iniciar o detener un trayecto, visualizar datos
capturados en tiempo real, cargar datos en el servi-
dor, y realizar diversas tareas de gestión.

Internamente, la aplicación tiene dos módulos: (i)
un servicio que recibe continuamente (a través de
Bluetooth) los datos enviados por el sensor, y que
se almacena en una base de datos interna; y (ii) una
interfaz de usuario que permite iniciar o detener una
captura de datos de la traza del sensor. También pro-
porciona información en tiempo real sobre los nive-
les de contaminación en la ubicación actual según la
AQI INDEX [17]. Por otra parte, la traza completa
puede ser representada en un mapa que muestra las
variaciones de la contaminación a través de diferentes
identificadores de color. Una vez que la traza se haya
completado, los datos pueden ser enviados al servi-
dor a través de un mensaje HTTP POST utilizando
el formato JSON. La aplicación móvil se muestra en
la Figura 2.

B. Server application
El servidor de la nube proporciona una interfaz

web basada en Wordpress [18], que permite al ad-
ministrador tener acceso completo a la información
en términos de manejo de trazas, procesamiento y
visualización.

Una vez iniciada sesión, el administrador visualiza
las trazas cargadas, pudiendo realizar diferentes aná-
lisis estadísticos sobre el conjuntos de datos (CO2,
ozono, contaminación del aire y temperatura). Pa-
ra el análisis estadístico y la generación del informe

Fig. 2. EcoSensor: Aplicación movil.

nos hemos basado en la herramienta gráfica R, para
generar gráficos sobre:

Nivel de contaminación.- Muestra los detalles de
los niveles de contaminación en un área especí-
fica.
Análisis de Kriging.- Presenta el método kriging
con tres diferentes salidas: (i) Resultado de in-
terpolación, (ii) el error del método kriging, y
(iii) análisis del variograma.
Filtrado de datos capturados.- Presenta el ajuste
y el proceso de calibración, mostrando la rela-
ción entre los datos originales y los datos resul-
tantes.
Variación de datos.- Proporciona mediante un
diagrama de caja y bigotes la distribución de
los datos en general.

El sitio web está disponible en
http://www.ecosensor.net, y su diseño se muestra
en la Figura. 3.

V. Búsqueda de la mejor estrategia de
medición

Una vez que la arquitectura propuesta ha sido to-
talmente desarrollada y probada desde un punto de
vista funcional, nuestro siguiente objetivo consiste en
determinar la estrategia óptima para recopilar datos
sobre la contaminación del aire a través de los sen-
sores móviles.

Con este propósito se analiza, en primer lugar, el
impacto de la movilidad mediante la comparación de
las mediciones estáticas frente a las móviles. Además,
también hemos calculado la influencia de la orien-
tación del sensor en el proceso de detección móvil.
Nuestro siguiente paso es analizar el impacto que
produce la reducción de la frecuencia de muestreo
en la movilidad estudiando la precisión del proceso
de kriging. Del mismo modo, se analizó el impacto
de la reducción del número de muestras espaciales en
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Fig. 3. EcoSensor: Aplicación Cloud.

la precisión del proceso de kriging. Para realizar este
experimento se paso por ciertas calles seleccionadas
mientras se capturaba datos, reduciendo progresiva-
mente el recorrido general.

A. Mejor estrategia de medición
Para analizar el impacto de la movilidad en el

proceso de captura de datos se realizaron diferen-
tes pruebas, de recolección de los niveles de ozono
en un área específica tanto de forma estática, co-
mo mediante una bicicleta en movimiento (velocidad
aproximada de 20 km/h). Para las pruebas de movi-
lidad, hemos recogido las mediciones con diferentes
orientaciones del sensor.

La figura 4 muestra las lecturas del sensor con y sin
movilidad. Se evidencia que la movilidad, al menos a
la velocidad utilizada para las pruebas, no tiene un
impacto significativo en las mediciones del sensor. En
particular, verificamos que los valores de la mediana
y el rango intercuartil son bastante similares a los
obtenidos cuando el sensor está en situación estática.

B. Impacto del tiempo de muestreo en el proceso de
predicción

En esta sección se analiza el impacto del tiempo de
muestreo previsto para los mapas de contaminación.
En particular, queremos determinar si la reducción
del número de muestras permite hacer predicciones
similares o si, por el contrario, existe un error de pre-
dicción significativo al generar el mapa de contami-
nación. Con este propósito, se monitorizó el campus
de la Universidad Politécnica de Valencia (1.5km ×
0.6km) con un sensor móvil instalado en una bicicle-
ta. El contaminante utilizado para las pruebas fue el
ozono, debido a sus bien conocidos efectos negativos
para la salud.

TABLA I
Resumen estadístico - Análisis de muestras de tiempo.

Periodo Media Desviación Error
de muestra estándar (εi)
5 sec. 60.3125 1.1403 -

10 sec. 60.3193 1.1589 0.9734
20 sec. 60.3782 1.1315 0.0421
40 sec. 60.3612 1.1317 0.0774
80 sec. 60.4563 1.1266 0.0818

Para obtener una correcta distribución de los ni-
veles de ozono, controlamos todo el campus, estable-
ciendo el período de muestreo para el valor mínimo
permitido por el sensor (5 segundos). A continua-
ción, hemos reducido la frecuencia de muestreo esta-
bleciendo intervalos entre muestras de 10, 20, 30, 40,
y 80 segundos. Esto se logró mediante el filtrado de
la traza completa y la recuperación de los conjuntos
de datos para 1/2, 1/4, 1/6, 1/8 y 1/16 de la muestra
total, respectivamente.

A continuación, interpolamos cada traza median-
te un proceso de kriging, obteniendo una distribu-
ción detallada de la contaminación. Hemos utilizado
la traza completa (muestras cada 5 segundos) como
referencia, y en comparación con los resultados obte-
nidos mediante los otros conjuntos de datos relacio-
nados.

Para calcular el error relativo usando muestras de
5s como referencia, hemos utilizado la ecuación 1.

εi = 1
m · n

m∑
x=0

n∑
y=0

|
kixy − k0xy

�k0
| (1)

En esta ecuación, εi representa el error relativo del
conjunto de datos i con respecto al conjunto de da-
tos de referencia, m y n representan el ancho y la
longitud de la zona de destino bajo análisis, kixy re-
presenta el valor calculado mediante el método de
interpolación de kriging para el conjunto de datos i
en la posición xy, k0xy

representa el valor calculado

●

●

●●●
●
●

●●●●

●●
●●

●

●

●●
●

●

●

●

●●

●●

●

●
●

●
●

●

●
●●
●

●

●
●

●
●●

●

●

●

24

25

26

27

28

29

30

Static Mobile

State of sensor

R
ea

di
ng

 (O
hm

s)

Fig. 4. Análisis de la variabilidad



649

willian zamora, óscar alvear, carlos t. calafate, juan-carlos cano, pietro manzoni 
monitorización de la contaminación ambiental mediante sensores móviles

Actas Jornadas Sarteco 2016, pp. 645-651© Ediciones Universidad de Salamanca

mediante kriging para el conjunto de datos de refe-
rencia en la posición xy, y �k0 representa el total
de la variación de los valores pronosticados para el
conjunto de datos de referencia.

Analizando la tabla I, podemos ver que la media
y la desviación estándar de los valores son casi las
mismas en todos los casos, aunque el error aumenta
cuando el período entre muestras aumenta. No obs-
tante, los valores del error relativo son relativamente
bajos, dado que el proceso de interpolación basado en
kriging también actúa como un filtro de error, ayu-
dando a aproximar el valor medio cuando se carece
de suficientes valores de referencia.

Los mapas detallados para algunas trazas (5, y 80
segundos) se muestra en la Figura 5, junto con la
fuente de datos utilizada para la interpolación kri-
ging.

Al observar los mapas de calor, generados median-
te interpolación espacial, podemos ver claramente
que el nivel de detalle sufre una degradación a medi-
da que aumentamos el período de muestreo. En par-
ticular, observamos diferencias significativas al au-
mentar el período de muestreo a 80 segundos, donde
la distribución de ozono estimada es completamente
diferente a la utilizada como referencia (5 segundos).
Finalmente, en base a estos mapas, resulta bastan-
te evidente que las pequeñas diferencias en términos
de análisis estadístico básico puede representar enor-
mes diferencias en términos de la distribución espa-
cial real de dichos valores.

C. Impacto de muestreo espacial en predicciones geo-
estadísticas

Finalmente hemos procedido a evaluar el impacto
que tiene el muestreo espacial en el mapa de con-
taminación generado. Específicamente, queremos de-
terminar hasta qué grado la elección de una ruta más
corta, y por lo tanto menos exhaustiva en cuanto al
área a monitorizar (reduciendo el tiempo de viaje y
el número de muestras) afecta a la precisión de los
pronósticos realizados.

Para encontrar la mejor estrategia de muestreo es-
pacial producimos diferentes conjuntos de datos me-
diante la eliminación de fragmentos de la traza ini-
cial. Concretamente, a partir de la traza completa
(100 % de los datos), se eliminan los trazados selec-
cionados con el fin de producir un viaje más corto, y
sin embargo, válido, manteniendo ambas ubicaciones
de inicio y de fin. Como resultado, hemos obtenido
las trazas con el 72 %, 50 % y 42 % de los datos. De
forma similar a la sección anterior realizamos, pa-
ra cada conjunto de datos, un análisis estadístico de
los datos resultantes. Se generan, además, mapas de
calor relativos a la contaminación, mediante inter-
polación kriging, y se calcula el error de predicción
mediante la ecuación 1.

En la tabla II se presenta el análisis estadístico. La
tabla muestra la media, la desviación estándar y el
error relativo, siendo este último calculado utilizando
el conjunto de datos de referencia inicial.

Según la tabla II, encontramos que el valor pro-

TABLA II
Análisis espacial de las muestras.

Tamaño Media Desviación Error
muestra estándar (εi)
100 % 60.3125 1.1403 -
72 % 60.4925 1.0003 0.0664
50 % 60.6652 1.1373 0.1180
46 % 60.6608 1.1373 0.8872
42 % 60.5127 1.0827 0.1470

medio está cercano al de referencia (60.31 ppm) en
todos los casos, a pesar de ser en general ligeramente
superior. Esto ocurre porque la primera trayectoria
eliminada casualmente contenía los valores más ba-
jos. En comparación con las variaciones temporales
del muestreo realizado, (ver Tabla I), nos encontra-
mos con que ahora el error tiene un aumento más
pronunciado, lo que significa que la reducción de la
ruta tomada por el área objetivo es propensa a eli-
minar muestras pertinentes, lo que se traduce en un
mapa de contaminación menos detallado.

En la Figura 6, se muestran mapas detallados para
los conjuntos de datos que representan el 100 % y el
42 % de los datos. Tomando como referencia estos
mapas de calor, podemos observar claramente cómo
el submuestreo espacial provoca una distorsión en la
distribución espacial de la contaminación en toda la
zona objetivo.

En general, podemos concluir que la granularidad
del muestreo espacial es el factor más importante a
tener en cuenta, siendo el tiempo de muestreo menos
relevante, aunque importante. Por último, la orien-
tación del sensor es el factor que menos impacto tuvo
sobre los resultados obtenidos.

VI. Conclusiones

En este artículo proponemos EcoSensor, una solu-
ción completa para la vigilancia del medio ambiente,
que combina sensores de gama baja, smartphones y
servicios cloud para medir los niveles de contamina-
ción con una alta granularidad espacial. Nuestro en-
foque se basa en el uso de un sensor móvil para pro-
porcionar mediciones de contaminación, un smartp-
hone para ofrecer información en tiempo real sobre
las condiciones de calidad del aire, y que también ac-
túa como un gateway para cargar datos recopilados
al servidor en la nube. Además, EcoSensor propor-
ciona un servidor para el procesamiento de datos y
visualización disponible en la nube.

Para hacer frente a los desafíos asociados a la toma
de mediciones móviles en un área objetivo, analiza-
mos la influencia de la orientación de los sensores, así
como el impacto que el tiempo y el muestreo espa-
cial tienen en el proceso de detección. En particular,
hemos variado el periodo de muestreo de 5 segun-
dos a 80 segundos, así como la longitud del trayecto
desde 100 % a un 42 %, pudiendo así determinar la
estrategia de monitorización más eficaz. Los resul-
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Fig. 5. Análisis de la distribución del ozono variando el período de muestreo.
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Fig. 6. Análisis de la distribución del ozono variando el tamaño del recorrido.

tados experimentales demuestran que la orientación
del sensor y el periodo de muestreo, dentro de ciertos
límites, tienen muy poca influencia en los datos cap-
turados, mientras que el recorrido real tiene un ma-
yor impacto en los resultados, especialmente cuando
deseamos realizar una buena estimación de la distri-
bución de los contaminantes en una área específica.

Como trabajo futuro nos planteamos mejoras en el
proceso de interpolación espacial, así como el desa-
rrollo de un sensor de contaminación móvil más pe-
queño.
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Reconstrucción de jugadas de billar en 3D
Fco. J Rodríguez-Lozano1, Jose M. Palomares2, J. Olivares3

Resumen— Este artículo presenta un sistema para la captación
de jugadas de billar a partir de cámaras de bajo coste y su recon-
strucción automática en 3D. El sistema cubre todos pasos desde
la adquisición y procesamiento previo de imágenes hasta la gen-
eración de un espacio virtual en un mundo 3D para representar
las jugadas. El método de seguimiento de objeto puede ser uti-
lizado para trabajar en aplicaciones de tiempo real. Se ha utilizado
una mesa de billar americano en la que existen troneras dispues-
tas a lo largo de los laterales de la misma, esta característica no
está presente en otros tipos de mesas. La existencia de troneras
hace más complejo el mecanismo de captación y de seguimiento,
por la posibilidad de que las bolas desaparezcan al introducirse en
dichas troneras. Sin embargo, el sistema ha sido diseñado de man-
era robusta y flexible, y permite que pueda ser utilizado en otro
tipo de mesas que dispongan o no de troneras. Además, los pa-
sos del algoritmo que componen el sistema pueden ser utilizados
en otros ámbitos, como pueden ser la detección de movimiento o la
segmentación de círculos y cuadrados.

Palabras clave— Mesa de billar, Seguimiento de objetos, Detec-
ción de bolas, Detección de bordes, Filtrado de partículas, Proce-
samiento de imágenes

I. Introducción

ES un hecho que la tecnología está evolucionando y
mejorando cada día a pasos agigantados. Tal es

así que en las últimas décadas hemos podido observar
un gran incremento de los métodos de seguimiento au-
tomático de diferentes objetivos en movimiento. Estos
métodos se aplican a sistemas los cuales cubren un am-
plio rango de aplicación, desde el seguimiento de misiles
lanzados desde aviones hasta sistemas para ayudar a la
gente a mejorar sus habilidades en ámbitos deportivos.
El sistema presentado en este artículo pretende dar un
soporte para ayudar a los jugadores noveles en el juego
del billar. Los jugadores podrán jugar con normalidad
y una vez finalizada la partida podrán ver las jugadas
recreadas en un mundo virtual en 3D, para así observar
los movimientos y mejorar sus habilidades.
El uso de grandes sistemas ad–hoc, de gran coste y poca
movilidad, limitan la expansión de este tipo de sistemas
de ayuda al entrenamiento. Sin embargo, la aparición de
sistemas de cámaras RGB–D y pequeños sistemas empo-
trados de bajo coste van a permitir la incorporación de
estos sistemas para jugadores noveles, con pocos recur-
sos económicos y de disponibilidad de mesas de juego
muy limitada.
Debido al hecho de que actualmente existen diferentes
tipos de mesas de billar, el sistema deberá ser invariante
al tipo de mesa utilizado. Sin embargo las bolas utilizadas
aunque puedan ser de diferentes tamaños, deben de ser de
las mismas dimensiones entre sí. Además, es necesario
que las bolas tengan un color uniforme.
El presente artículo se organiza de la siguiente manera:
Sec. II describe el sistema propuesto. En la Sec. III se
pueden observar los métodos del sistema, que van desde

1Depto. Arquitectura de Computadores, Electrónica y Tecnología
Electrónica, Universidad de Córdoba. e–mail: i02rolof@uco.es

2jmpalomares@uco.es
3olivares@uco.es

Fig. 1. Esquema del sistema.

la adquisición de imágenes hasta la reconstrucción de las
jugadas en 3D. Los resultados y el análisis se muestran en
la Sec. IV. Finalizando en la Sec. V con las conclusiones
obtenidas de las realizaciones de los experimentos y en la
Sec. VI con los posibles trabajos futuros.

II. Metodología

El sistema realizará un seguimiento de las bolas y re-
construirá la jugada en un mundo virtual. En la Figura 1
se muestra el sistema que se encarga de realizar la
grabación de los movimientos de las jugadas.
Para la grabación de las jugadas se requiere el cumplim-

iento de los siguientes requisitos:

• La iluminación debe de ser uniforme.
• Es necesario usar un dispositivo RGB–D para la ob-

tención de imágenes en formato RGB y su imagen
de datos de profundidad.

• El sensor RGB–D debe estar situado perpendicular
al centro de la mesa de billar y a una altura mínima
para que se pueda visualizar tanto el tapiz como la
madera de la mesa completamente.

• La combinación de colores entre el tapiz y la madera
de la mesa debe de ser de un alto contraste.

• El suelo sobre el que se encuentra la mesa debe de
tener un color lo más uniforme posible.

• El taco de billar debe de ser de un color diferente al
tapiz, la madera de la mesa y el color de las bolas
utilizadas.

• Las bolas deben de tener todas el mismo tamaño y
tener un color uniforme y diferente al del tapiz y el
taco del billar.

• Para evitar oclusiones inesperadas, los jugadores de-
berán dejar libre la mesa de billar y esperar entre ju-
gadas tres segundos antes de posicionarse.

Los requisitos anteriores se cumplen en la mayoría de los
casos con una mínima intervención, ya que son las condi-
ciones de juego más habituales en las partidas de billar.
Para la parte de la reconstrución el sistema debe de tener
conocimiento de la siguiente información:

• Dimensiones de la mesa y del tapiz.
• Tamaño de las troneras.
• Tamaño y colores de las bolas.
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A. Revisión bibliográfica

Hay muchas propuestas de diferentes autores para la
realización de un sistema con objetivos similares al que
se propone en este trabajo. Jeberal et al. [1] presentaron
un artículo sobre el diseño de un sistema de ayuda al en-
trenamiento de jugadores de billar basado en dispositivos
de realidad aumentada de la época. La mayoría de los au-
tores sólo se centran en la resolución de problemas simi-
lares a sólo algunas etapas del método propuesto en este
artículo, como puede ser, la detección de bolas de billar.
Otros autores coinciden en que la cámara no tiene porqué
estar colocada en posición cenital a la mesa, tal y como
se mostró en la Figura 1. Por ejemplo en [2–4], la cámara
no se sitúa sobre la mesa, con lo que requieren realizar
transformaciones previas para simular una vista desde ar-
riba. Sin embargo, este enfoque no cenital suele dar lugar
a un mayor número de oclusiones indeseadas, cuando el
jugador se sitúa en algunas posiciones para efectuar una
jugada.
En lo que corresponde a la detección del tapiz, Vachas-
pati [3] propone un buen método para la segmentación del
mismo, pero puede acarrear problemas cuando el tapiz es
de un color diferente al que se utilizó en los experimentos.
Otras propuestas, como pueden observarse en [2], real-
izan una segmentación basada en las troneras de la mesa.
Esto, aunque interesante, podría dar problemas cuando la
mesa de billar carezca de troneras, como es el caso de las
mesas de billar francés.
Por otro lado, no existe ningún consenso en utilizar un
tipo específico de bolas de billar. Diferentes experimen-
tos [5] demuestran que la segmentación de las diferentes
bolas de billar es una tarea compleja. Además, ésta se
complica cuando las bolas se encuentran en movimiento,
debido a que hay pares de bolas con colores similares que
en movimiento pueden parecer las mismas. Una solución
es la que se propone en [6], donde se utilizan bolas de
snooker (otra modalidad de billar) las cuales tienen un
color uniforme, que se mantiene invariante durante los
movimientos rotatorios de las bolas.
En cuanto al seguimiento de las bolas tampoco existe una
única metodología a seguir. Por ejemplo, en [7–10] se re-
aliza una predicción de las trayectorias de las bolas basán-
dose en parámetros físicos y estadísticos. Sin embargo,
en este artículo se ha decidido realizar el seguimiento
basándose en algoritmos que tienen en cuenta la posición
de la bola en cada instante de tiempo sin tener en cuenta
ningún tipo de modelo físico que contemple, por ejemplo,
la fricción de la bola con el tapiz.

III. Método propuesto

Los pasos a seguir por el sistema para la reconstrucción
de las jugadas en 3D se muestran en la siguiente lista:

A. Adquisición de imágenes.
B. Detección de la mesa.
C. Segmentación de las bolas.
D. Seguimiento de las bolas.
E. Reconstrucción en 3D.

Los siguientes apartados explican los métodos de forma
más específica para cada uno de los pasos expuestos en la
anterior lista.

A. Adquisición de imágenes

El objetivo de esta parte es obtener y grabar imágenes
en el espacio de color RGB e imágenes de profundidad
del sensor. Ambas imágenes deben de estar alineadas
para que haya una correspondencia de pixel a pixel en-
tre las dos imágenes.
Además, las imágenes en el espacio de color RGB serán
transformadas al espacio de color HSV. Esta transforma-
ción hará que el análisis de las imágenes sea más simple
en los pasos posteriores.

B. Detección de la mesa

Como el objetivo en el paso anterior era cambiar el
espacio de color de RGB a HSV, esto asegura ahora el
contraste entre el tapiz y la madera de la mesa. La seg-
mentación del tapiz se logra siguiendo los siguientes pa-
sos:

B.1 Algoritmo de Canny

Se aplica el método de Canny [11] para detectar to-
dos los bordes de la imagen. Además, se realiza una
dilatación binaria al resultado devuelto por Canny para
obtener resultados más robustos en el siguiente paso.

B.2 Transformada de Hough

Se aplica la transformada de Hough [12] para la detec-
ción de líneas, con el fin de detectar todas las líneas rectas
de los contornos detectados en el paso previo.

B.3 Cálculo de intersecciones

En este punto es necesario calcular las intersecciones
entre todas las líneas halladas en el paso anterior. Hay que
tener en cuenta que se deben de descartar aquellas inter-
secciones que se encuentran fuera del rango de la imagen
captada por el sensor, ya que es posible que dos líneas se
crucen fuera del rango.

B.4 Buscar vértices

Basándose en las intersecciones encontradas, se com-
prueban cuales de ellas, en grupos de cuatro, cumplen la
condición de formar ángulos de 90◦, dos a dos. De este
modo, se podrán encontrar todos los posibles rectángulos
que se pueden formar.

B.5 Buscar el tapiz

El último paso de esta parte es encontrar cual de los
rectángulos coincide con el tapiz de la mesa. Para lograr
esto, se calcula el área del tapiz teniendo en cuenta la
distancia proporcionada por el sensor RGB-D y las me-
didas de la mesa. La madera de la mesa será descartada y
aquellos rectángulos que no cumplan dicha condición de
tamaño también serán descartados. Por ello, el sistema
se quedará sólo con aquel (o con una media en el caso
de que haya muchos rectágulos de dimensiones similares
cercanos) que corresponde con el terreno de juego que es
el tapiz.

C. Segmentación de las bolas

Una vez el sistema ha logrado detectar el tapiz, se pro-
cede a la segmentación y separación de las bolas por col-
ores. Además de dicha separación por colores, este paso
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obtendrá la posición relativa en el tapiz de cada una de las
bolas. Los pasos para lograr este objetivo son los sigu-
ientes:

C.1 Cálculo del gradiente

A la región del tapiz se le aplica el operador de So-
bel [13] para obtener la derivada de la imagen. A dicha
derivada se le realiza una umbralización para eliminar
aquellas partes de tamaño excesivamente pequeño, ya que
se puede descartar que sean bolas.

C.2 Transformada de Hough

La transformada de Hough [14] se aplica para obtener
todos los posibles círculos con un radio similar al de las
bolas, indicado previamente al sistema.

C.3 Votaciones

Por cada círculo detectado, se genera una pequeña
región de interés, que se analiza píxel a píxel en el es-
pacio de color HSV. Por cada bola, se crea un número
específico de contadores. Habrá tantos contadores como
diferentes colores de bolas. El rango de colores de las
bolas utilizado en el presente artículo es:

• [0, 12] y [340, 360] en el canal H para las bolas rojas.
• [50, 66] en el canal H para las bolas amarillas.
• [0, 17] en el canal V para la bola negra.
• [88, 100] en el canal V para la bola blanca.

El rango del canal H es de [0, 360], mientras que el rango
para los canales S y V es de [0, 100]. Para otros colores,
los rangos se definirían modificando los valores de los
canales H y V.
Para descartar falsos positivos, se hace uso de la distancia
que provee el sensor RGB–D, eliminando todos aquellos
círculos que no se encuentran sobre el tapiz. Los círculos
no eliminados al finalizar esta etapa serán identificados
como bolas.

D. Seguimiento de las bolas

El objetivo de esta parte es el seguimiento de múlti-
ples bolas de billar en movimiento. Para ello, se pro-
pone utilizar el algoritmo de “filtrado de partículas" [15].
Sin embargo, la formulación del algoritmo de filtrado de
partículas básico no es suficiente, debido a que tal y como
está formulado sólo realizaría el seguimiento de un único
objeto. Por ello, se modifica el filtrado de partículas para
que sea capaz de realizar el seguimiento de múltiples ob-
jetos. La Figura 2 muestra las etapas del algoritmo de
filtrado de partículas propuesto. El algoritmo repetirá
los pasos desde el segundo para cada nueva imagen de
las que se han grabado. Las partículas quedan definidas
como una estructura de datos que contienen la siguiente
información en un determinado instante de tiempo:

• Coordenadas x, y, z: el par (x, y) se corresponde con
la posición donde se encuentra situada la partícula
dentro del tapiz, y la coordenada z, a la profundidad
a la que se encuentra, considerando como profun-
didad 0 la superficie del tapiz, y todo lo que esté a
una altura inferior al mismo se considerarán alturas
negativas.

Fig. 2. Pasos del seguimiento de las bolas.

Fig. 3. Esquema de la población de partículas.

• Peso del histograma: medida que muestra la simili-
tud entre el histograma de la bola en el instante ini-
cial, antes de ejecutar el presente algoritmo, y el his-
tograma de la partícula.

• Peso de la distancia: medida que muestra la distan-
cia entre la bola estimada en la etapa anterior y la
estimada en esta etapa, respecto a la partícula que
estamos analizando.

• Peso Total: combinación de los dos pesos anteriores.
• Radio de la partícula: límite de la ventana que rep-

resenta a la partícula.

Las partículas a diferencia de la formulación original del
algoritmo no pueden cambiar su tamaño de ventana de-
bido a que las bolas no pueden cambiar de tamaño ni
pueden deformarse.

D.1 Inicializar partículas

Esta etapa del algoritmo se hace sólo la primera vez
que se ejecuta el algoritmo de seguimiento. Esta parte
tiene los siguientes pasos:

• A cada bola se le asigna una población de partícu-
las. Esta población es independiente para cada bola,
lo que asegura que en etapas posteriores del al-
goritmo cuando se analizen las bolas sólo se es-
tará analizando una bola concreta sin que interfiera
dicha bola con otras bolas de colores similares. La
Figura 3 muestra un ejemplo de las poblaciones de
partículas asignadas a cada bola.

• Cada partícula es inicializada con el par de coorde-
nadas (x, y) que le corresponde a cada bola. La co-
ordenada z toma el valor 0 (sobre la superficie del
tapiz). Para cada una de estas partículas dado que es
la etapa inicial y la posición inicial corresponde con
la que se ha calculado en pasos anteriores, el peso
seleccionado será el mejor posible, tomando como
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rango [0, 1], donde 0 corresponde con el mejor peso
posible y 1 con el peor.

Es importante indicar que cuanto mayor sea el número
de población de partículas, más realista y fiel será la rep-
resentación de los movimientos de las bolas en la recon-
strucción de las jugadas. Sin embargo, en dichos casos, se
hace un mayor uso de memoria y se necesitará un mayor
tiempo de ejecución.

D.2 Actualizar partículas

Esta etapa es la más importante del algoritmo de fil-
trado de partículas y una de las que mayor carga com-
putacional tiene. Los pasos que sigue son:

• Se almacena la mejor partícula hallada en el estado
anterior basándose en el peso. Para la primera eje-
cución del algoritmo los valores almacenados coin-
cidirán con los de la etapa de Inicializar partículas.

• En este punto es necesario realizar la actualización
de la coordenada z de las partículas. Cuando una
bola entra en una tronera el algoritmo detendrá la
búsqueda de dicha bola y a lo largo de un número
de etapas posteriores la coordenada z de la mejor
partícula irá disminuyendo su valor hasta dejarla
completamente por debajo del tapiz. Todas las
demás bolas que no se encuentran dentro de una
tronera no se verán afectadas por ningún tipo de
cambio en este paso.

• Se genera una nueva población de forma aleato-
ria, pero teniendo en cuenta los rangos de gen-
eración para cada bola. Este rango asegura que
una bola no será buscada en una posición en dónde
la probabilidad de encontrarla sea extremadamente
baja. Además, como el sistema debe de hacer
el seguimiento de bolas con colores similares, las
nuevas partículas generadas no podrán generarse
en aquellas posiciones donde se encuentra la mejor
partícula de otra bola de un color similar.

• Tras obtener la nueva población de partículas los pe-
sos de las mismas deben de ser actualizados:
– Peso basado en histogramas: Es la métrica que

compara la relación existente entre el histograma
de la partícula y el histograma de una bola en el
instante inicial del algoritmo. Para hallar la dis-
tancia existente entre los histogramas se hace uso
de la distancia propuesta por Bhattacharyya [16].

– Peso basado en distancias: Es la relación exis-
tente entre la distancia del centro de una partícula
en este instante con la mejor partícula del instante
de tiempo anterior. Para medir la distancia se uti-
liza la ecuación de la distancia Euclídea en la que
se ha propuesto que las distancias menores serán
mejor porque serán las partículas cuya distancias
sean menor las que serán más representativas de
la bola.

– Peso total: Es la combinación de los pesos ante-
riores. Los pesos a diferencia de la formulación
básica del algoritmo de partículas no están nor-
malizados por el número de partículas. Este peso
siempre se encontrará en el rango [0 - 1] dándole
la misma importancia a cada uno de los pesos. Así

la forma de obtener esta medida queda como la
media de los pesos anteriores.

• Para cada partícula es necesario comprobar lo sigu-
iente:
– Distancia: Si la mejor partícula no ha tenido un

desplazamiento mayor que 1
3 de la distancia de su

radio (este valor ha sido elegido empíricamente),
la mejor partícula de esta generación será la mejor
partícula del instante de tiempo anterior.

– Oclusión: Si la mejor partícula no se parece al ob-
jeto que estamos siguiendo (está oculta o tapada),
la mejor partícula de esta generación será la mejor
partícula del instante de tiempo anterior.

• El último paso del algoritmo es almacenar la posi-
ción de cada una de las bolas, o lo que es lo mismo,
almacenar la posición de cada una de las mejores
partículas en cada instante de tiempo.

Esta parte del algoritmo proporciona al método propuesto
la capacidad de seguimiento de múltiples objetos con un
paso de repulsión ante bolas del mismo color y actualiza-
ciones de los pesos. Debido al hecho de que el algoritmo
trabaja por colores, no cabe la posibilidad de que bolas
de diferente color interfieran entre ellas.

D.3 Obtener mejores partículas

En este paso, se comprueba la población de partículas
de cada bola y se elegirá aquella partícula representativa
de la bola en función del mejor peso encontrado de entre
todas ellas.
Para ordenar las partículas, se usará el algoritmo Quick-
Sort [17] dado que es un método que se vuelve más
eficiente a la hora de realizar la ordenación cuando el
número de partículas empieza a ser elevado.

D.4 Remuestreo de partículas

En este paso se genera la nueva población de partícu-
las para cada bola que será modificada nuevamente en el
paso de Actualizar Partículas.
La población se generará por un “enfoque orientado a
la diversidad". Este enfoque desecha la idea de que la
mejor partícula encontrada realmente es la correcta. De
este modo, la nueva población de partículas será un 50%
de las partículas totales de la población iguales a la mejor
partícula hallada. Un 30% como copia de la segunda
mejor partícula hallada. Y por último un 20% como copia
de las mejores partículas halladas a partir de la segunda
mejor hallada. Con esto se consigue dar una mayor toler-
ancia a fallos al algoritmo.

E. Reconstrucción en 3D

La reconstrucción en un mundo virtual en 3D depende
de los mecanismos y la sintaxis del lenguaje utilizado.
Sin embargo, existen dos módulos principales que de-
berán desarrollarse: la generación de la mesa de billar
y las animaciones.

E.1 Generación de la mesa de billar

La generación del tapiz es un proceso complejo, pero
se puede simplificar con los datos que se han especifi-
cado previamente al sistema. Dado que el diámetro de
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Fig. 4. Aproximación de las troneras.

Fig. 5. Interpolación de movimientos.

las troneras es conocido y tal y como se muestra en la
Figura 4, las troneras se pueden aproximar mediante pun-
tos. Los puntos de 0◦ a 90◦ corresponden con las troneras
de los vértices de la mesa y los puntos de 0◦ a 180◦ a
las troneras centrales de la mesa. Para los agujeros en la
madera se hace de forma análoga.

E.2 Generación de las bolas

La generación de las bolas no se limita sólo a desar-
rollar visualmente las bolas, sino a asignarles su propio
movimiento a cada una de las bolas. Para la generación
de las animaciones de dichos movimientos se propone la
utilización de lo que comúnmente se denominan como
nodos interpoladores. Estos nodos cambian la posición
de un objeto a lo largo del tiempo.
La Figura 5 muestra un ejemplo de cómo un movimiento

curvilíneo se puede aproximar mediante varios puntos a
través de un nodo interpolador. Las partes más impor-
tante de este nodo tal y como se muestra en la figura son:

• key: instante de tiempo.
• keyValue: posición en el instante de tiempo, Key.

IV. Resultados experimentales

La realización de los experimentos se han logrado uti-
lizando los siguientes instrumentos:

• UP Board con Intel Atom x5–Z8350 Quad–core
2GB RAM.

• SSD Samsung 750 EVO — 250 GB.
• Kinect v1 para Xbox 360.
• Tamaño de las imágenes 640x480 (VGA).
• Taco de billar de color azul.
• Mesa de billar americano:

– Tamaño de la mesa: 211.5 x 120.5 x 78 cm.
– Tamaño del área de juego: 185.4 x 93.5 cm.

• Bolas con color uniforme de 57mm. de diámetro.

Los siguientes experimentos han sido seleccionados
para demostrar el propósito funcional del sistema. En la
Tabla I pueden observarse los resultados de los tiempos
cuando cambia el número de partículas utilizado para
realizar el seguimiento.

Experimento 1:
Este es experimento muestra varias bolas en

movimiento sobre el tapiz en el momento que el

Fig. 6. Resultados del experimento 1. Arriba: Movimientos de las
bolas sobre la imagen antes de que comience la jugada. Abajo:
Reconstrucción de la jugada en un instante final de la misma.

Fig. 7. Resultados del experimento 2. Arriba: Movimientos de las
bolas sobre la imagen antes de que comience la jugada. Abajo:
Reconstrucción de la jugada en un instante intermedio de la misma.

jugador realiza su jugada. En este experimento se pueden
observar diferentes colisiones y rebotes entre bolas de
distintos colores. El estado inicial de la jugada y el
final se muestran en la Figura 6. Además, en la misma
figura, se ha añadido el resultado en un instante final de
la reconstrucción de la jugada en un lenguaje 3D.
Experimento 2:

Como se muestra en la Figura 7, este experimento
consiste en comprobar el comportamiento del sistema
cuando hay pocas bolas y además la bola negra cae dentro
de una de las troneras.
Experimento 3:

En este caso el sistema necesita seguir diferentes bo-
las en movimiento del mismo color. Además, una de
las bolas rojas entra dentro de una tronera movida por
otra bola del mismo color. A su vez, dicha bola moverá
posteriormente otras bolas. Como se puede observar en
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Fig. 8. Resultados del experimento 3. Arriba: Movimientos de las
bolas sobre la imagen antes de que comience la jugada. Abajo:
Reconstrucción de la jugada en un instante intermedio de la misma.

la Figura 8, el objetivo que persigue este experimento
es el de comprobar la robustez del algoritmo frente al
movimiento de bolas generados por colisiones con bolas
del mismo color.
Es importante destacar que en el presente experimento,
la bola roja que entra en la tronera, volverá a ser captada
por el sensor en instantes de tiempo posteriores (debido al
modo de retorno de bolas de la mesa). Pero no volverá a
realizar el seguimiento de dicha bola ya que en instantes
de tiempo anteriores entró por una tronera y se deja de
realizar el seguimiento.

TABLA I
Tiempo de los experimentos

Experimento Bolas Partículas Tiempo (en mS)
1.1 14 14500 159.7
1.2 14 8250 96.7
2.1 4 40000 388.1
2.2 4 800 22.0
3.1 15 31000 326.7
3.2 15 83000 837.0

A. Discusión de resultados

Debido al hecho de que no existen métricas aceptadas
y establecidas, se hace complicado realizar una evalu-
ación de la precisión de la reconstrucción. Para alcanzar
una evaluación de calidad subjetiva se ha aplicado Mean
Opinion Score, MOS [18], mostrando los resultados a 7
diferentes jugadores semiprofesionales en el ámbito del
billar para poder evaluar de manera empírica la simili-
tud entre la jugada real y la reconstrucción. De acuerdo
con las opiniones y coincidiendo con el número de bo-
las y partículas utilizadas como puede observarse en la
Figura 9, las jugadas que mayor puntuación han tenido
por parte de los profesionales han sido aquellas en las
que el número de partículas es mayor. Además, cuando
el número de partículas es muy bajo pueden observarse
pequeñas desviaciones en las trayectorias del recorrido

Fig. 9. Relación entre el número de partículas, bolas y tiempo que se
tardan en generar los resultados de los experimentos.

de las bolas. Sin embargo, aunque se dé este pequeño
fenómeno de ligeras desviaciones, el sistema es capaz de
seguir las bolas en movimiento de manera efectiva. Por
limitaciones de espacio no se ha incluido los datos des-
glosados. La valoración MOS de todos los experimentos
tomando en cuenta todos los jugadores ha sido de 6.2 (so-
bre 10). El experimento con mejor valoración MOS ha
sido el Experimento 3 con 83000 partículas, con un valor
de 7.3 (sobre 10). Por el contrario, el de peor valoración
ha sido el Experimento 2 con 800 partículas, con un valor
de 4.9 (sobre 10).

V. Conclusiones

Los resultados obtenidos son en su mayoría exitosos en
la reconstrucción, lo que se puede concluir que se alcanza
el objetivo del sistema propuesto. Sin embargo, el sis-
tema presenta algunas deficiencias. La mayoría de estos
problemas se detectan en la fase del seguimiento de las
bolas. Estos fallos están relacionados con el número de
partículas utilizadas en algunos casos, pero la gran may-
oría de los cuales son debidos a las limitaciones físicas
del hardware utilizado (UP Board Intel Atom x5-Z8350 y
Kinect v1). La utilización de otro sistema computacional
de mayor potencia y de otro sensor con mayor calidad
de imagen y mayor tasa de refresco, tanto en las imá-
genes RGB como en las imágenes de profundidad, per-
mitiría realizar una reconstrucción de las jugadas mucho
más precisas y realistas.
En cualquier caso, se ha mostrado que un pequeño
sistema empotrado de bajo coste y limitada capaci-
dad de cómputo puede ser capaz de realizar procesos
tan complejos como la captación, seguimiento y recon-
struccion de jugadas de billar con múltiples objetos en
movimiento.

VI. Trabajo futuro

Como mejora al sistema se propone la inclusión del
taco de billar en la reconstrucción 3D, para lograr aún
más realismo al sistema sacando información sobre la
inclinación del taco en los tiros. Por otro lado, aunque
el sistema desarrollado no provee de ningún método de
seguimiento que se base en la utilización de modelos físi-
cos teóricos, sería interesante añadir partes de menciona-
dos modelos. De este modo se conseguiría que en caso
de oclusiones parciales o totales el sistema no dependa
únicamente de la información visual sino que tendría en
cuenta una predicción estadística para la realización de la
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reconstrucción. Las etapas del algoritmo de seguimiento,
a su vez, pueden ser mejoradas añadiendo que el ra-
dio de búsqueda de las bolas que no se encuentran en
movimiento o con movimientos lentos varíe en función
del comportamiento de las bolas. Con esto se conseguiría
que el número de partículas asignados a cada bola tam-
bién fuese dinámico, pudiendo asignar menos partículas
a aquellas bolas que no se encuentran en movimiento.
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Consumo Energético de Aplicaciones Antivirus
en Android

Elsa Vera, José Arteaga, Jorge Pincay,1 Willian Zamora, Alex Santamaŕıa2

Resumen— La presente investigación tiene por ob-
jetivo efectuar un estudio comparativo sobre el con-
sumo de enerǵıa asociado a las aplicaciones antivirus
para Smartphones que ejecuten el sistema operativo
Android. Las caracteŕısticas y atributos de los disposi-
tivos utilizados en este estudio son detallados, juntos
con los detalles de la funcionalidad ofrecida por los
diferentes antivirus. Se propone una metodoloǵıa que
comprende el desarrollo de una aplicación que a través
de un servicio realice mediciones periódicas del por-
centaje restante de la bateŕıa y el voltaje demandado
por las aplicaciones; permitiendo estimar las variacio-
nes de voltaje que generan las aplicaciones antivirus y
su impacto energético sobre la bateŕıa. Los resultados
experimentales muestran que en general, las aplicacio-
nes antivirus tienen un alto consumo de enerǵıa con
niveles de potencia que van desde 6 a 16mW cuando la
aplicación está activa, aunque igualmente se verifican
las distintas soluciones antivirus estudiadas.

Palabras clave— Consumo energético, dispositivos
móviles, Antivirus, Android, SmartPhone.

I. Introducción

LOS teléfonos o dispositivos móviles tienen servi-
cios atractivos y caracteŕısticas de cómputo que

compiten con el rendimiento de los ordenadores per-
sonales; sin embargo, consumen una gran cantidad
de enerǵıa [1]. La mayoŕıa de los dispositivos móvi-
les utilizan bateŕıas recargables electro-qúımicas de
iones de litio (Li-ion) que son de corta duración, es-
pecialmente cuando se mantiene activa la conexión
a redes de datos y se usan constantemente aplicacio-
nes o servicios [2]. Como consecuencia, la duración
de carga de la bateŕıa se ha convertido en un pro-
blema de disponibilidad para el usuario, quien tiene
que preocuparse porque la bateŕıa no va a durar el
tiempo suficiente; por lo tanto, el tiempo de duración
de la bateŕıa es una de las principales prioridades de
los fabricantes de dispositivos móviles [1].

Existen herramientas para medir el consumo
eléctrico en distintos dispositivos móviles, por ejem-
plo, en Android se incluye la herramienta DOZE [3],
que permite monitorizar el consumo porcentual, a ni-
vel de componentes y aplicaciones. Además, en Goo-
gle Play se pueden encontrar aplicaciones que mode-
lan la potencia consumida por los componentes prin-
cipales como lo son la CPU, interfaces de comunica-
ción, pantalla, GPS y las aplicaciones utilizadas.

Al referirnos a las aplicaciones utilizadas, apare-
cen los antivirus [4], como medida básica para pro-
teger al dispositivo contra los ataques de malware,
pues éste constituye una amenaza constante y real

1FACCI, Universidad Laica Eloy Alfaro de Manab́ı,
Email: {elsa.verapb,jose.arteaga,jorge.pincay}
@live.uleam.edu.ec

2DISCA-DSIC, Universitat Politècnica de
València, Email: e-mail: wilzame@posgrado.upv.es,
asantamaria@dsic.upv.es

que afecta gravemente al usuario, sea emocional o fi-
nancieramente. Este escenario convierte a los antivi-
rus en aplicaciones imprescindibles en un dispositivo
móvil y que, por lo tanto, merecen ser estudiados es-
pecialmente en lo que respecta al tema de consumo
energético [4], más aún, si se considera que no han
evolucionado hasta el punto de ser eficientes como las
versiones que protegen los ordenadores personales.

La presente contribución se resume en lo siguiente:

Se propuso una metodoloǵıa que permita mo-
nitorizar el consumo energético de aplicaciones
antivirus en dispositivos móviles con sistemas
operativos Android.
Se desarrolló una aplicación que se ejecuta en
segundo plano y permite registrar los valores re-
lativos a el voltaje, el porcentaje de bateŕıa y la
capacidad.
Se evaluó y comparó los resultados obtenidos a
través de gráficos estad́ısticos.

El resto de este documento está organizado como
sigue: en la sección II se presentan algunos trabajos
relacionados; en la sección III, se describe los diferen-
tes componentes que conforman la propuesta; en la
sección IV, se describe la metodoloǵıa de evaluación;
en la sección V se muestran los resultados experimen-
tales de la evaluación y en la sección VI se presenta
las conclusiones y trabajos futuros.

II. Trabajos relacionados

La duración de la bateŕıa es un factor importante
en el desarrollo y despliegue de las aplicaciones y ser-
vicios en dispositivos móviles, por lo que el usuario
tiene que estar informado del porcentaje disponible
de enerǵıa, para proporcionarle un uso conveniente,
considerando que la ejecución de algunas aplicacio-
nes demanda mayor consumo de bateŕıa y el usuario
puede decidir iniciarlas o no.

Debido a la necesidad de conocer cuanta enerǵıa
consume un dispositivo móvil han surgido varias in-
vestigaciones, una de ellas es la realizada de Manet
et al. [5], en la cual analizan el consumo de enerǵıa
por la interfaz IEEE 802.11 en diferentes modos de
operación, demostrando como la tasa del tráfico de
transmisión descarga la bateŕıa.

En otras investigaciones [6], [7] y [8], la mayor par-
te de enerǵıa consumida en dispositivos móviles se
atribuye a las comunicaciones; al GPS y el display
[9]; a las aplicaciones que ejecutan procesos en se-
gundo plano [2]; al Bluetooth, WiFi, radio celular,
red de datos e incluso la iluminación generada por el
fondo de pantalla [6], [2], [10], [11]. En general, si las
aplicaciones no utilizan el hardware de forma pruden-
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te aumenta el consumo de enerǵıa, por ejemplo, con
la frecuencia de despertar del dispositivo en segun-
do plano y las transferencias simultaneas de datos a
través de Internet [10].

Las investigaciones revisadas reflejan diversos ti-
pos de problemáticas, algunos de los modelos di-
señados para conseguir los datos y evaluar la po-
tencia consumida de los diversos componentes de
un smartphone son tomadas con equipos electrónicos
concretos, capaces de obtener estos valores en tiem-
po real, pero estos sólo funcionan en dispositivos con
el mismo tipo de tecnoloǵıa [8].

Respecto a los desarrolladores de aplicaciones
móviles, estos deben reconocer las necesidades
energéticas de sus aplicaciones [12], pues en cierto
modo cada aplicación que se ejecuta en un dispositi-
vo móvil contribuye de manera diferente al consumo
de la bateŕıa [13] y los programas antivirus no pueden
ser una excepción.

Finalmente, en la presente revisión bibliográfica se
encontraron trabajos [14] y [15], los cuales evalúan
la eficiencia energética de ciertos antivirus para la
plataforma Android. Espećıficamente miden el con-
sumo durante varias operaciones como: el proceso de
escaneo de la aplicación después de la instalación,
el escaneo completo del dispositivo, y el escaneo de
la tarjeta SD. Nuestra propuesta se diferencia de lo
anterior ya que nosotros medimos el impacto en ge-
neral que tiene diferentes antivirus sobre el consumo
de enerǵıa en la bateŕıa de un smartphone y adi-
cionalmente proponemos una metodoloǵıa base para
dichos estudios.

III. Descripción de la Propuesta

La propuesta de la metodoloǵıa consta de cuatro
componentes que se muestran en la Figura 1. El com-
ponente principal es el servicio que se ejecuta en se-
gundo plano, desarrollado en Android Studio [16].
El segundo componente es la lectura del consumo
energético para el dispositivo móvil en sus diferentes
estados: suspendido, activo e inactivo. En el tercer
componente intervienen los diferentes antivirus que
deben ser instalados e inicializados para su respecti-
va evaluación. Finalmente se muestra el componente
que realiza la extracción y análisis estad́ısticos de los
resultados.

A. Administración de enerǵıa en Android

El sistema operativo Android realiza una adminis-
tración de enerǵıa asociada a los métodos de Linux,
APM (Advanced Power Management) y ACPI (Ad-
vanced Configuration and Power Interface); sin em-
bargo, emplea una poĺıtica mucho más agresiva de
gestión y ahorro de enerǵıa, con la premisa de que la
CPU no consume sino hay aplicaciones ni servicios
que necesiten enerǵıa, por lo tanto tiene su propia ex-
tensión de gestión de enerǵıa denominada PowerMa-
nager, que proporciona controladores de bajo nivel
con el fin de gestionar los periféricos soportados.

Un wakelock [17] es una función del servicio Power-
Manager, que permite controlar el estado de enerǵıa

Fig. 1. Componentes de la metodoloǵıa propuesta.

del dispositivo de manera dinámica [6], las aplicacio-
nes y componentes tienen que crear y adquirir wa-
kelocks para mantener los recursos activos, sino hay
algún wakelock activo, la CPU se apaga y pasa a un
estado de bajo consumo.

En la máquina de estado de PowerManager exis-
ten tres estados incorporados al modelo de adminis-
tración de enerǵıa (i) SLEEP, (ii) NOTIFICATION
y (iii) AWAKE. Cuando una aplicación adquiere un
wakelock completo, se puede producir un evento por
actividad de la pantalla o el teclado y el dispositi-
vo va a mantenerse o cambiar al estado AWAKE; si
el tiempo de espera pasa o se presiona el botón de
encendido/apagado se produce la transición al esta-
do NOTIFICATION. Mientras se adquiera un wake-
lock parcial el dispositivo se mantendrá en el esta-
do NOTIFICATION si todos los wakelocks parciales
se liberan, el dispositivo pasa al estado SLEEP, si
en este modo todos los recursos se activan ocurre la
transición al estado AWAKE.

A continuación se detallan los wakelocks que exis-
ten en Android:

FULL WAKE LOCK.- Mantiene la pantalla y
el teclado encendidos con brillo máximo.
SCREEN BRIGHT WAKE LOCK.- Se encarga
de asegurar que la pantalla esta encendida con el
máximo brillo, mientras el teclado puede tener
apagada su iluminación.
SCREEN DIM WAKE LOCK.- Mantiene la
pantalla encendida, ademas permite bajar el bri-
llo y el teclado puede apagar su iluminación.
PARTIAL WAKE LOCK.- Asegura que la CPU
se mantiene activa; sin embargo, la pantalla pue-
de apagarse.

La TABLA I muestra que wakelocks disponibles y
utilizados por Android para reducir el consumo de
enerǵıa en un dispositivo móvil.

B. APPs Antivirus
En este componente se encuentran los diferentes

antivirus que han sido considerados para las evalua-
ciones. Para esto se tomó como referencia a cinco de
los veinticinco productos de seguridad para Android,
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TABLA I
Wakelocks en Android.

FLAG VALUE CPU SCREEN. KEYBOARD.
PARTIAL WAKE LOCK ON OFF OFF
SCREEN DIM WAKE LOCK ON DIM OFF
SCREEN BRIGHT WAKE LOCK ON BRIGHT OFF
FULL WAKE LOCK ON BRIGHT BRIGHT

en sus versiones más actuales, mejor calificados en un
estudio realizado en noviembre del 2015 [18]. La Ta-
bla II muestra las caracteŕısticas de las aplicaciones
antivirus seleccionadas.

TABLA II
Caracteŕısticas de las Aplicaciones Antivirus.

Función Avast Eset Kaspersky McAfee Norton
Detección de Malware si si si si si
Servicio Anti Robo si si si si si
Bloqueo de Llamadas si si si si si
Filtrar Mensajes si si si no no
Navegación Segura si si si si si
Control Parental no no no no no
Copia de Seguridad no no no si si
Codificación de Datos no no no no si

C. Servicio en Background
Las medidas del consumo energético del dispositi-

vo móvil se han tomado por software, aprovechan-
do las capacidades que brinda el sistema operativo
Android, mediante una aplicación (app) desarrolla-
da para monitorear la demanda energética. La aplica-
ción registra en todo momento el porcentaje restante
de bateŕıa, la capacidad y el voltaje, para posterior-
mente calcular la potencia consumida. La Tabla III
muestra la estructura de estos registros.

TABLA III
Estructura de los Registros.

N Fecha % RESTANTE DE LA BATERÍA CAPACIDAD (mAH) VOLTAJE (V)
1 13:39:06 100 % 2600 4.375
2 13:51:16 99 % 2574 4.242
3 13:51:26 98 % 2548 4.234

El código fuente de la aplicación esta compuesto
de dos clases Java:

monitor.java.- Aqúı se define la actividad (acti-
vity) que inicia o finaliza el servicio.
service.java.- Define el servicio y las opera-
ciones a realizar. Cuando el servicio se car-
ga por primera vez, ocurre el evento AC-
TION BATTERY CHANGED, que recibe el
voltaje, la capacidad y el porcentaje restante de
enerǵıa en la bateŕıa.

Para obtener el valor numérico del estado de la
bateŕıa se ha utilizado la clase BatteryManager [19],
que permite obtener datos de la bateŕıa, como la ca-
pacidad en mAh, el voltaje, la tecnoloǵıa, la tem-
peratura, si está cargándose, entre otros. Como se
mencionó, la aplicación desarrollada registra la ca-
pacidad, el voltaje y el porcentaje restante de la
bateŕıa. La capacidad es registrada en la variable

EXTRA LEVEL y el voltaje en la variable EX-
TRA VOLTAGE, estas dos variables se emplean pa-
ra el cálculo de la potencia consumida.

Cuando se ejecuta la aplicación por primera vez, se
inicia un servicio y en adelante no se necesita de in-
terfaz de usuario, aśı, mientras no se produzca varia-
ción en la descarga de la bateŕıa, no habrá consumo
de CPU u otro recurso del dispositivo.

D. Análisis de datos

En este componente se extraen los datos almacena-
dos de la memoria interna o externa del smartphone
para su análisis estad́ıstico en la herramienta gráfi-
ca R [20], generando gráficos de: (i) caja y bigotes
para mostrar el voltaje, (ii) de barras, para mostrar
la enerǵıa restante de la bateŕıa, y (iii) de ĺıneas pa-
ra comparar la descarga de la bateŕıa tanto con la
ejecución de las distintas aplicaciones antivirus sin
escanear el dispositivo, como con el smartphone en
estado suspendido. Estos resultados se muestran en
la sección V.

IV. Metodoloǵıa de Pruebas

La evaluación del consumo de enerǵıa se ha realiza-
do instalando la aplicación desarrollada en el dispo-
sitivo; siendo necesario obtener el consumo cuando el
dispositivo está encendido y no ejecuta tarea o proce-
so alguno, de esta manera se consigue una medida de
referencia para observar cuánto incrementa el consu-
mo energético con el uso de la aplicación antivirus.
Para obtener valores exactos se debe asegurar que
todas las interfaces de redes de datos se encuentren
inactivas y que la única aplicación ejecutándose sea
la desarrollada. De esta forma se determinará el esta-
do en donde el consumo energético es más bajo. Por
otra parte, para el cálculo de la potencia consumi-
da cuando se utilizan aplicaciones antivirus, se han
definido dos estados:

No Escaneo: Cuando las aplicaciones antivirus
se encuentren instaladas y con sus servicios ac-
tivos.
Escaneo: Cuando las aplicaciones antivirus se
encuentren constantemente en escaneo a los ar-
chivos y demás aplicaciones del dispositivo; se
espera que en este estado se incremente la po-
tencia consumida.

En la Figura 2 se muestra el diagrama de flujo de
la aplicación de monitoreo.

El dispositivo móvil empleado para las diferentes
evaluaciones fue un Samsung Galaxy J5 con Android
5.1.1 Lollipop, operando sobre la versión 3.10.49-
787809 del kernel de Linux. Se instaló la aplicación
desarrollada, y se hicieron tres muestras de cinco ho-
ras consecutivas para cada evaluación. Las muestras
se registraron en intervalos de diez segundos. Para
las aplicaciones antivirus en el caso de escaneo de las
carpetas y aplicaciones del dispositivo móvil, se uti-
lizó una memoria MicroSD de 32GB cargada con la
información detallada en la tabla IV.
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Fig. 2. Diagrama de flujo de la aplicación de monitoreo.

TABLA IV
Información contenida en la Memoria MicroSD.

Información Tamaño (GB)
Fotograf́ıas 2 GB
Vı́deos 5 GB
Documentos 15 GB
Instaladores Varios 7 GB
Música 3 GB
Total 32 GB

V. Resultados

A continuación se describen los resultados según la
propuesta y metodoloǵıa descrita en las secciones III,
IV respectivamente. Se evaluaron los estados activo,
inactivo y suspendido. Debido a que la bateŕıa no
es un dispositivo exactamente lineal [6], no siempre
se obtienen valores exactos de potencia, por tanto
para determinar el consumo medio de una aplicación
antivirus se obtienen varios valores de potencia y se
calcula el promedio de ellos.

A. Estudio de descarga de la bateŕıa en estado sus-
pendido

En las pruebas realizadas, la bateŕıa del disposi-
tivo inicialmente se encuentra cargada al 100 %, y
estando en esta condición, es donde se inicia la apli-
cación de monitorización, y por ende el registro de
todas las variaciones que presente la bateŕıa hasta

cumplir las cinco horas. Se evaluó la descarga de la
bateŕıa cuando el dispositivo se encuentra sin aplica-
ciones antivirus instaladas. Esta medida sirve como
referencia para verificar en cuanto incrementó el con-
sumo por cada aplicación antivirus. En la Figura 3 se
muestra la descarga del dispositivo en estado suspen-
dido (ĺınea de color negro). Se puede observar que el
tiempo de duración de la bateŕıa es prolongado, pues
sin el uso e instalación de aplicaciones antivirus, lle-
ga a las cinco horas con una capacidad restante de
alrededor del 69 % de la bateŕıa.

Fig. 3.Descarga de la bateŕıa al tener las aplicaciones antivirus
instaladas y sin escanear el dispositivo, y con el smartphone
en estado suspendido.

B. Aplicaciones antivirus en estado suspendido y no
escaneo

Luego de tener el comportamiento inicial de des-
carga sin antivirus instalado, llegando a una carga
restante del 69 %, se procedió a realizar la evaluación
con las aplicaciones antivirus instaladas, ejecutándo-
se pero no escaneando archivos. En la Figura 3 se
muestran los resultados de estas pruebas y refleja
que los antivirus reducen rápidamente la duración
de la bateŕıa del dispositivo móvil, siendo Norton la
aplicación que más consume enerǵıa dejando a la ba-
teŕıa en un 44 % restante de su capacidad y Eset, la
de menor consumo de enerǵıa en este estado.

C. Aplicaciones antivirus en estado activo y escaneo

Para verificar el tiempo de descarga en la bateŕıa
del dispositivo con estado activo se procedió a eva-
luar las aplicaciones antivirus cuando se realiza el
escaneo completo de las diferentes carpetas cuyo con-
tenido se evidencia en la Tabla IV, en busca de algún
tipo de virus o malware.
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En la Figura 4 se observa que la aplicación an-
tivirus de mayor consumo de enerǵıa fue McAfee,
dejando la bateŕıa con un nivel restante de capaci-
dad del 96 %, en tanto que la aplicación antivirus de
menor consumo fue Avast. Además, en la Figura 5
se evidencia la variación de voltaje para los diferen-
tes antivirus, registrando rangos significativos entre
Norton y Kaspersky. La Tabla V muestra la capaci-
dad restante de la bateŕıa en función del tiempo de
escaneo de cada antivirus y en la Figura 6 se mues-
tra las variaciones de voltaje del dispositivo móvil
en los estados inactivos y suspendido asociados a las
aplicaciones.

Fig. 4. Enerǵıa restante después del escaneo.

Fig. 5. Análisis de consumo energético de Apps Antivirus.

TABLA V
Resumen aplicación antivirus en estado activo.

Tiempo de Escaneo(seg) Antivirus % Restante de la Bateŕıa
1080 seg MacAfee 96 %
1680 seg Kaspersky 97 %
450 seg Eset 98 %
430 seg Norton 99 %
300 seg Avast 100 %

D. Medida de potencia
Para evaluar el consumo del dispositivo móvil se va

a registrar la potencia consumida leyendo el voltaje
y la capacidad, y con esos datos calcular la potencia
consumida. En las bateŕıas de Li-ion de los disposi-
tivos móviles, el voltaje cambia durante la descarga,
permitiendo entonces considerar la potencia consu-
mida. A medida que vaŕıa el voltaje disminuye el
nivel de capacidad de la bateŕıa. Es decir que la po-
tencia consumida se puede calcular a partir de los
cambios de voltaje y el nivel de capacidad de la ba-
teŕıa. La fórmula para calcular la potencia consumi-
da durante un intervalo de tiempo determinado es la
siguiente:

P = C1 ∗ V1 − C2 ∗ V2

t1 − t2
[6] (1)

Donde, P hace referencia a la potencia consumida,
el intervalo de tiempo con las variables (t1 − t2), los
valores del nivel de capacidad restante se representan
con C1 y C2 expresada en mAh y con referencia al
valor del voltaje con V1 y V2.

Se debe tener en cuenta la capacidad real disponi-
ble del dispositivo móvil debido al deterioro y con el
transcurso del tiempo esta puede disminuir. Se puede
verificar la capacidad con la que cuenta la bateŕıa en
la variable full bat la podemos encontrar en el direc-
torio /sys/class/power supply/battery, puede variar
dependiendo del dispositivo móvil.

A continuación en la Tabla VI se muestran los va-
lores de potencia consumida en cada uno de los esta-
dos explicados anteriormente y por cada una de las
aplicaciones antivirus evaluadas.

TABLA VI
Potencia Consumida por las Aplicaciones Antivirus.

Antivirus (mW)
Avast Eset Kaspersky Norton McAfee

Activo 6.45 8.33 14.94 11.45 16.33
Suspendido 15.13 11.74 14.19 18.10 13.44
Inactivo 1.01 1.20 1.08 2.07 1.30

VI. Conclusión
En este art́ıculo se propuso una metodoloǵıa que

permite monitorizar el consumo energético de dis-
positivos móviles con sistemas operativos Android,
asociados a las aplicaciones antivirus. La aplicación
desarrollada permite registrar los niveles de consu-
mo energético producido por los antivirus estudia-
dos. En las pruebas se comprobó que, en dos de los
tres estados, el antivirus Norton es el que mayor con-
sumo de bateŕıa demostró. Por otro lado, los antivi-
rus que presentaron un menor consumo de enerǵıa
fueron Eset y Avast. Los resultados demuestran que
existe una disminución significativa de enerǵıa, en
base a esto se puede deducir que los proveedores de
seguridad no desarrollan aplicaciones antivirus con
perfiles de consumo de enerǵıa moderada. Cabe des-
tacar que, en esta evaluación, no se midió las pres-
taciones de dichos antivirus. Como trabajo futuro se
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Fig. 6. Variaciones de Voltaje del dispositivo.

pretende mejorar la aplicación de recolección de da-
tos, aśı como evaluar otros parámetros con respecto
a las bondades de los antivirus mediante dispositivos
de distintas marcas y modelos.
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SmartWaterSigfox: IoT con Sigfox para la
gestión de contadores de agua

J. Jiménez-Ortega1, M. Damas2 y F. Gómez2

Resumen— El auge de Internet de las Cosas (IoT
en adelante) ha provocado que la investigación e in-
versión en torno a este campo crezca considerable-
mente en los últimos años. Este art́ıculo presenta una
aplicación para el control y la gestión de contadores de
agua usando la red Sigfox. Esto permite disponer de
los datos en la nube para cada nodo sin necesidad de
realizar conexiones GPRS o Wifi. A su vez, se reduce
el consumo y permite añadir o quitar nodos, además
de disminuir los costes de mantenimiento aśı como los
de infraestructuras debido a que el diseño en torno a
Sigfox sólo requiere la implementación de las motas y
la interfaz de visualización de los datos. En general,
estos dispositivos se pueden colocar en lugares remo-
tos; por tanto, la durabilidad de las bateŕıas es uno
de los parámetros más importantes a tener en cuenta
y, tal y como se detallará en los siguientes apartados,
el compromiso conseguido entre la durabilidad y el
periodo de env́ıo de datos es bastante bueno.

Palabras clave— IoT, Sigfox, gestión de contadores
de agua, bajo consumo.

I. Introducción

EN el ámbito de la agricultura en general, como en
otros sectores (ciudades inteligentes, seguridad,

atención sanitaria, etc.), la tendencia es disponer
de los datos en cualquier lugar y en cualquier mo-
mento. No hay más que ver la proliferación de los
servicios cloud en los últimos años y que se ponga
tanto empeño en la interconexión, haciendo hincapié
en nuevos protocolos como MQTT y en nuevas redes
de telecomunicaciones como LWPAN o 6LoWPAN
que facilitan el desarrollo de nuevas aplicaciones con
esta filosof́ıa y metodoloǵıa de diseño.
Con todo esto, no es de extrañar que a d́ıa de hoy

IoT esté en lo alto de la cresta del Ciclo de Sobre Ex-
pectación de Gartner [1] (curva estad́ıstica que repre-
senta la viabilidad y el estado de una idea, producto
o tecnoloǵıa; ver Figura 1).
La gestión de suministro de agua en lo que se re-

fiere a la lectura de contadores se está adaptando a
las nuevas tecnoloǵıas progresivamente. En grandes
comunidades de regantes se usan redes de sensores
basadas en enlaces de radio [5] en las cuales se nece-
sitan servidores de datos con conexión a internet para
acceder a ellos. En el caso de aplicaciones para hogar,
se propone el uso de Wifi para la conectividad de
sensores [6]. Hasta ahora, existen pocas propuestas
que puedan ser modulares, escalables y que ofrezcan
ventajas tanto para el uso personal como para el in-
dustrial.
Además, en los últimos años los esfuerzos por

diseñar nuevos tipos de redes orientadas a la comuni-

1Universidad de Granada, e-mail:
jaimejimenez@correo.ugr.es.

2Dpto. de Arquitectura y Tecnoloǵıa de Computadores,
Univ. Granada, e-mail: mdamas@ugr.es y frgomez@ugr.es

Fig. 1. Ciclo de Sobre Expectación 2015. Fuente: Gartner.

cación de objetos con una tasa de env́ıo baja [7] han
aumentado considerablemente debido a la aparición
de nuevos nichos de negocio como las Smart Cities.
Aqúı, este tipo de redes ofrecen ventajas para env́ıos
de información esporádicos [2], frente a la alternativa
de usar redes mixtas para las redes de sensores (por
ejemplo, el uso de Zigbee para conectar los nodos con
una centralita y GPRS en la misma para el env́ıo de
la información [3], o el uso de UHF y VHF junto
con GPRS [4]), donde el coste del sistema es elevado
debido al uso de puertas de enlace que tienen que
disponer de distintas tecnoloǵıas inalámbricas para
la comunicación con los puntos finales y con el servi-
dor donde se almacena la información, además de que
la complejidad de la red aumenta considerablemente.

Es por todo ello que se plantea este trabajo en el
se presta especial atención al diseño de un sistema
versátil y equiparable en durabilidad a los sistemas
convencionales reduciendo costes de infraestructuras
e incluso en los dispositivos, utilizando una de estas
nuevas redes para IoT, como es Sigfox.

En los siguientes apartados se justifican las venta-
jas de la red Sigfox frente a otras tecnoloǵıas, se re-
aliza una descripción del diseño hardware y firmware
del sistema y, por último, se describe cómo se accede
a los datos de la plataforma para su visualización. Al
final se muestran los resultados experimentales que
argumentan el bajo consumo del sistema y se expo-
nen las conclusiones del trabajo.

II. Selección de red de telecomunicaciones

Para el diseño del sistema que se propone, el
primer punto a tener en cuenta son las telecomu-
nicaciones; es decir, ¿cómo se van en enviar los datos
a un servidor para su posterior procesamiento?. Ya
que se pretende implementar una solución que abar-
que desde grandes zonas de regad́ıo hasta pequeños
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jardines particulares, las soluciones basadas en Wifi o
Bluetooth quedan descartadas por su corto alcance.
Por otro lado, un sistema basado en radio es ineficaz
si no hay que transmitir a largas distancias además
de necesitar algún tipo de puerta de enlace conec-
tada a Internet en ambos casos para subir los datos
a la nube. Otra posibilidad es el uso de GPRS, pero
a causa del coste y a los requerimientos en cuanto a
bateŕıa esta opción es inviable.

Centrando el foco en las tecnoloǵıas que se han
desarrollado espećıficamente para Internet de las
Cosas (Sigfox, LoraWAN, Neul, LTE-M...), dos de
ellas destacan por su uso, despliegue y disponibili-
dad en España: LoraWAN y Sigfox.

• LoraWAN: es una red LPWAN (Low Power
Wide Area Network) que usa las bandas ISM
433, 868 o 915 Mhz. La topoloǵıa está formada
por una red en estrella jerarquizada, que alberga
3 tipos de dispositivos: las motas o puntos fi-
nales, los concentradores o gateways y el servi-
dor. Las motas se dividen en tres tipos (clase A,
B y C) dependiendo de la latencia de descarga de
datos: si se produce después de una transmisión,
en periodos determinados de tiempo o si la mota
está continuamente a la escucha. Esta carac-
teŕıstica está fuertemente ligada al consumo de
enerǵıa necesario para cada tipo de nodo. Las
tasas de transferencias de datos van desde los
0.3Kbps hasta 50Kbps.

• Sigfox: es una variación de la red que se usa en
telefońıa móvil, por lo que hereda sus ventajas
(largo alcance, ubiquidad, facilidad de configu-
ración respecto a redes de bajo alcance) pero
añadiendo caracteŕısticas necesarias para su uso
en el marco de Internet de las Cosas como son
el bajo consumo y el bajo coste. Esta empresa
de origen Francés realiza sus transmisiones en
UNB (Ultra-Narrow Band), con un ancho de
banda de 100Hz. En Europa se utiliza la banda
ISM de 868 MHz y la de 900 MHz en EEUU.
Se pueden enviar hasta 140 mensajes al d́ıa por
mota con un máximo de 12 bytes por mensaje;
por tanto, no está indicada para aplicaciones en
tiempo real. Además, Sigfox cuenta con un sis-
tema web de admisnistración (o backend) que
permite configurar acciones del sistema al recibir
datos, visualizar el estado de los dispositivos, el
acceso a su sistema a través de una API, etc.

Para este caso de estudio se ha optado por usar
Sigfox, ya que en LoraWan el usuario debe de encar-
garse de toda la estructura de la red (nodos y con-
centradores), y a que no se necesitan grandes tasas
de env́ıo de datos.

III. Diseño hardware

En cuanto al diseño electrónico del sistema se re-
fiere, se puede dividir en tres partes principales: el
módulo de radio para conectarse a la red Sigfox, el
microprocesador y la bateŕıa. El esquema se puede
ver en la Figura 2.

Fig. 2. Esquema que representa el diseño hardware.

El microprocesador actúa como “cerebro” del dis-
positivo, realizando las lecturas del contador de agua
y decidiendo cuando se env́ıan las tramas correspon-
dientes al servidor a través del módulo de radio. Una
de las principales caracteŕısticas a la hora de selec-
cionarlo ha sido que tenga el menor consumo posible.
En este aspecto, la gama XLPTMde Microchip, en
concreto la familia PIC18F46J50, cumple perfec-
tamente las expectativas. Poseen un modo de fun-
cionamiento que denominan “Deep Sleep” en el que
el consumo está en torno a los 15nA, además de un
rango amplio de voltaje de alimentación (2.0V-3.6V)
lo cual relaja el requerimiento para la selección de
la bateŕıa. En la siguiente sección se detalla más el
funcionamiento del microprocesador en este modo y
el funcionamiento del programa.
Los contadores de agua con emisor de pulsos

poseen un contacto libre de tensión que se cierra al
paso de determinados litros de agua. Existen ver-
siones de 1, 10, 100 y 1000 l/impulso. El esquema se
puede ver en la Figura 3. Este contacto se conecta
por una parte a la bateŕıa del dispositivo y por otra
a una entrada digital del microprocesador.

Fig. 3. Esquema del funcionamiento de un contador con salida
de impulsos.

Esta entrada tiene la capacidad de sacar al micro-
procesador del modo de bajo consumo para aśı poder
contabilizar los pulsos del contador.
Para la parte de radio, se ha elegido el módulo

de Telecom Design compatible con Sigfox TD1207.
Está indicado espećıficamente para uso en soluciones
basadas en bateŕıa. Sus principales caracteŕısticas
son [10]:

• Sensibilidad de recepción de -126dBm
• Bajo consumo en modo ahorro de enerǵıa:
3.5µA

• Potencia de salida de +14dBm
• Amplio rango de voltaje de alimentación: 2.3-
3.3V
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• Tamaño: 25.4 x 12.7 x 3.81mm

Incluye un ARM Cortex M3 de 32 bits que, junto
a un controlador DMA, permiten implementar pro-
tocolos seguros y altamente complejos de manera efi-
ciente. Este procesador incluye técnicas innovadoras
para sistemas de baja potencia, tiempo rápido de
respuesta desde los modos de bajo consumo y una
amplia selección de periféricos, permitiendo su uso
en una gran variedad de aplicaciones.
Además de usarse como nodo de red de Sigfox,

tiene la capacidad de crear o conectarse a una red
local de banda estrecha y enviar mensajes entre dis-
tintos dispositivos al mismo tiempo que se usa para
enviar y recibir datos por la red UNB de Sigfox,
aunque este modo de operación no se usa en este
trabajo.
El módulo se usa como dispositivo esclavo del mi-

croprocesador. Las comunicaciones son de tipo se-
rie a través de UART (Universal Asynchronous Re-
ceiver/Transmitter) de bajo consumo y se utilizan
comandos Hayes o AT [9] que se descodifican me-
diante un intérprete de comandos integrado en el
módulo. Esta interfaz usa solo unos pocos µA du-
rante la comunicación y 150nA mientras se espera a
la recepción de los datos.
En lo que se refiere a la selección de la bateŕıa para

el dispositivo, se propone el uso de bateŕıas alcalinas
AA. Dos de ellas en serie proporcionan 3.0V a plena
carga. En concreto, el modelo de Duracell NM1500
de la serie Plus Power, con una capacidad de hasta
2850mAh y una durabilidad de más de 7 años son
perfectas para el uso en este dispositivo.

Fig. 4. Descarga de una bateŕıa Duracell MN1500 a corriente
constante. Fuente: Duracell

Este tipo de bateŕıas tienen una curva de descarga
caracteŕıstica (ver Figura 4, donde los valores repre-
sentados en el eje Y corresponden a una sola pila).
Tal y como se observa, la tensión va disminuyendo
cuando se va descargando. Debido a que en el diseño
el dispositivo que tiene menor rango de alimentación
es el módulo de radio (2.3V), por debajo de este valor
no se puede enviar información al servidor, por lo
que se pierde la funcionalidad del equipo. Es decir,
que cada bateŕıa no debe descargarse por debajo de
1.15V para que el sistema funcione, que corresponde
aproximadamente al nivel que llega la pila cuando ha
suministrado el 75% de su capacidad. Este dato se
usará de nuevo en el apartado VI cuando se realice el

estudio de la duración de la bateŕıa del dispositivo.
Además, por este motivo es por lo que se moni-

toriza el estado de la bateŕıa antes de cada env́ıo de
datos al servidor. Este proceso se volverá a discutir
en el siguiente apartado.
En la figura 5 se puede ver el resultado final del

prototipo1.

Fig. 5. Prototipo del diseño

Los costes por mota quedan resumidos en la tabla
I. Tal y como se puede ver, el precio por contador es
de aproximadamente 25e. A esto, habŕıa que sumar
los costes de la licencia de Sigfox que vaŕıan según el
numero de motas que se necesiten.

TABLA I

Costes por mota para un volumen de 100 unidades.

Item Precio (e)

Módulo de radio 13

Microcontrolador 2

Conector antena 1.2

Antena 4

Circuito impreso 0.6

Componentes varios 4

Total 24.80

IV. Diseño firmware

El diseño del programa del microcontrolador gira
en torno a que el sistema esté en modo de ultra
bajo consumo el mayor tiempo posible. Para ello
se hace uso de una caracteŕıstica especial de esta fa-
milia llamada Deep Sleep. En este modo se desco-
necta la alimentación del núcleo del procesador, por

1Por motivos de disponibilidad, se ha usado el adaptador de
Libelium que no es más que una pequeña placa que contiene
el módulo de radio TD1207 y el conector de antena.
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lo que la mayoŕıa de los periféricos y funcionalidades
del microcontrolador están deshabilitadas en este es-
tado. Solo determinados eventos especiales pueden
devolver al dispositivo a su modo de funcionamiento
normal, y lo hacen provocando un reset.

Fig. 6. Diagrama de flujo del programa del microcontrolador

En este trabajo se usan dos formas distintas de
despertar al sistema: a través de la interrupción ex-
terna 0, que está conectada a la salida del contador
de agua; y a través del temporizador de vigilancia es-
pećıfico para bajo consumo (o Deep Sleep Watchdog
Timer, DSWDT ), que es el encargado de señalizar
cuándo se ha de realizar un env́ıo de datos al servi-
dor.

Pero, ya que cualquiera de estos dos eventos reini-
cian al microcontrolador, ¿cómo se puede almace-
nar el número de pulsos del contador entre dos
env́ıos?. Para ello, se disponen de dos registros de
8bits que mantienen su valor mientras que se man-
tenga la alimentación en el dispositivo. Por tanto,
entre dos env́ıos, se puede almacenar como máximo
216 − 1 = 65535 pulsos. Para cada instalación, será
importante dimensionar correctamente el contador
para que nunca se supere este número y se desborde
el contador (por ejemplo, en una instalación que se
consuman 10l al minuto realizando env́ıos cada 8 ho-
ras se ha de colocar un contador de 10l/pulso como
mı́nimo, ya que uno de 1l/pulso superaŕıa el valor
máximo antes de realizar un env́ıo).

Tal y como se discut́ıa en el apartado anterior,
es necesario conocer el estado de la bateŕıa para aśı
no interrumpir el servicio de lectura del contador en
ningún momento. Para esto, se usa un módulo que
incluye el microcontrolador denominado High/Low-
Voltage Detect (HLVD). Este módulo monitoriza la
alimentación del microcontrolador y la compara con

una referencia interna de 1.2V. Dependiendo de cómo
se configure, puede detectar que el voltaje esta por
encima o por debajo de un valor definido. Dicho
voltaje de disparo se selecciona a través de un mul-
tiplexor y puede ser suministrado externamente a
través de un pin de entrada (HLVDIN) o seleccionado
de unos valores predefinidos que en este caso son
2.45V, 2.60V, 2.80V, 2.90V, 3.00V, 3.13V y 3.40V
([8], página 504). Debido a que el sistema deja de
funcionar a partir de 2.3V, se selecciona el valor de
2.45V para que el dispositivo informe de la necesidad
del cambio de bateŕıa.

Fig. 7. Módulo HLVD del microcontrolador

En la Figura 6 se describe el flujo del programa.
Como se observa, existen tres arranques posibles. El
módulo de radio solo se configura la primera vez que
se alimenta el dispositivo ya que no se reinicia en
ningún momento.
En cuanto al env́ıo de datos, Sigfox permite re-

alizar env́ıos con un máximo de 12bytes. En nuestro
sistema solo se usan 3bytes: dos para el número de
pulsos y un tercero que indicará si el dispositivo tiene
la bateŕıa baja (1) o si la bateŕıa está a nivel correcto
(0).
En lo que se refiere a la temporización del

DSWDT, se puede configurar para que el sistema
se reinicie en los siguientes periodos: 2.1ms, 8.3ms,
33ms, 132ms, 528ms, 2.1s, 8.5s, 34s, 135s, 9m, 36m,
2.4h, 9.6h, 38.5h, 6.4d y 25.7d. En nuestra aplicación
se configura para un valor de 2.4 horas para extender
lo más posible la duración de la bateŕıa, tal y como
se discutirá en el apartado VI.

V. Diseño de la interfaz web de control

Aśı como se mencionaba en el apartado I, Sigfox
posee un backend [11] que permite la gestión de dis-
positivo, visualización de las tramas que se han en-
viado (en modo texto, no en modo gráfico), crea-
ciones de grupos de dispositivos, etc. Además, incor-
pora la gestión de eventos de los dispositivos a través
de funciones callbacks, que reenv́ıan dichos eventos
a través de uno de los siguientes medios: EMAIL,
HTTP o mediante el acuse de recibo cuando se env́ıa
una trama. En este trabajo se usa HTTP.
Para el usuario final de la aplicación, se diseña una

interfaz web para la visualización de los datos y la
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gestión de los dispositivos, en la que se puede con-
figurar, por ejemplo, el número de litros por pulso
de cada dispositivo. Se diseña también una base de
datos para almacenar tanto la información del con-
tador como de las motas. Para obtener el valor de
cada medida, se programa una función callback en
la interfaz de Sigfox que la reenv́ıa. La propia web
a través de un driver escrito en PHP se encarga de
recoger el dato e introducirlo en la base de datos.

En la figura 8 se puede ver el esquema del fun-
cionamiento del sistema completo. De nuevo, cabe
destacar que Sigfox ya tiene implementada la in-
fraestructura de puertas de enlace y su backend, fa-
cilitando aśı el diseño a nivel de ingenieŕıa.

Fig. 8. Esquema de la implementación de todo el sistema

VI. Pruebas experimentales

En este apartado se van a discutir a fondo las prue-
bas realizadas con el prototipo en cuanto a consumo
eléctrico y, por tanto, de durabilidad de la bateŕıa.

Para este cálculo del consumo medio del disposi-
tivo, se utiliza la siguiente ecuación:

Imed =
I1T1 + I2T2

T1 + T2
(1)

donde:

• I1 es la corriente consumida durante el env́ıo de
datos

• T1 es el tiempo que dura el env́ıo de datos
• I2 es la corriente consumida durante el modo de
ultra bajo consumo

• T2 es el tiempo que el dispositivo está en modo
ultra bajo consumo

Hay dos formas de realizar env́ıos: con y sin acuse
de recibo. En el caso de no usar acuse de recibo,
el módulo env́ıa varias veces la trama en distintas
frecuencias para asegurarse su recepción por parte
de la puerta de enlace, reduciendo la probabilidad
de colisión. Además, todos los mensajes son envia-
dos en broadcast, por lo que varias estaciones pueden
recibir el mismo mensaje, reduciendo aún más el
riesgo de colisión. El número de veces que se env́ıa
es configurable por software. Si se selecciona que el

módulo realice el env́ıo con acuse de recibo, el pro-
ceso que sigue el módulo es el siguiente: se env́ıa el
paquete a la red; acto seguido, el módulo entra en
estado de bajo consumo para esperar a la recepción
de datos. Este proceso dura aproximadamente 40 se-
gundos frente a los 5,4 segundos que dura el env́ıo sin
acuse de recibo, por lo que dependiendo de la apli-
cación, se deberá elegir entre uno u otro ya que la
duración de la bateŕıa se reduce a la mitad, como se
describirá a continuación.
Con un osciloscopio provisto de una sonda de co-

rriente se han realizado las medidas para determi-
nar emṕıricamente el tiempo de env́ıo de tramas y el
consumo del sistema en ese periodo. El resultado se
muestra en la figura 9.

Fig. 9. Medidas de corriente del sistema durante un env́ıo
de datos: a) con acuse de recibo , b) sin acuse de recibo.
Notar que la escala horizontal es distinta para cada caso:
5s/división en a) y 500ms/división en b)

Tal y como se puede observar en cada caso, el env́ıo
sigue los procesos descritos en párrafos anteriores.
Para usar la ecuación 1, se calcula el consumo medio
durante toda la fase de env́ıo. A continuación se
estudia cada uno de los dos casos para obtener la
corriente media por env́ıo.
En la figura 9 a) se ven claramente las cuatro

partes en las que se divide el proceso de env́ıo con
acuse de recibo. La duración y el consumo de co-
rriente de cada una de ellas es:

• Env́ıo de la trama: T1 = 3.5s. I1 = 55mA
• Estado de bajo consumo: T2 = 17.5s. I2 =
2.6µA

• Recepción del acuse de recibo: T3 = 15.5s. I3 =
18.75mA

• Confirmación de la recepción: T4 = 1.7s. I4 =
55mA

Por tanto se calcula el consumo medio para env́ıos
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con acuse de recibo:

I =

∑

IiTi
∑

Ti
=

576.67mA/s

38.2s
� 15.1mA (2)

En el caso de env́ıo sin acuse de recibo, el pro-
ceso dura aproximadamente 5.44 segundos, con un
consumo máximo de unos 55mA. En la imagen 9
b) se pueden observar claramente como se producen
tres env́ıos consecutivos (cada uno en una frecuencia
distinta), con un espaciado entre cada uno de unos
50ms.

Durante el modo de ultra bajo consumo, el sistema
completo consume 2.6µA. Por tanto, de la ecuación 1
solo queda por definir el parámetro T2, que viene de-
terminado por los valores que se pueden configurar
para el periodo del Deep Sleep Watch Dog Timer,
descritos en el apartado IV. Con la red Sigfox se
pueden enviar hasta 140 mensajes por d́ıa, o lo que
es lo mismo, un mensaje cada 10.25 minutos. Los
dos valores para el temporizador más cercanos son
un env́ıo cada 9 minutos (que queda descartado ya
que se necesitaŕıan 160 env́ıos al d́ıa) o cada 36 min-
utos. Por tanto, éste ultimo valor es el mı́nimo pe-
riodo de env́ıo que se puede utilizar. Teniendo en
cuenta que la capacidad de la bateŕıa es 2850mAh, y
que a partir de haber consumido el 75% de la carga
el sistema no funciona (tal y como se ha explicado
en el apartado III), se realizan los cálculos para la
duración de la bateŕıa para varios valores de tempo-
rizador. Los resultados del cálculo con y sin acuse
de recibo se muestran en la tabla II.

TABLA II

Resultados del cálculo de la duración de la bateŕıa

del dispositivo.

Acuse

de recibo
T2 Duración bat.

No 36m 1.7 a~nos

No 2.4h 6.6 a~nos

No 9.6h 21.7 a~nos

Si 36m 11 meses

Si 2.4h 3.5 a~nos

Si 9.6h 12.7 a~nos

En realidad, los valores cuya duración es mayor a
los 10 años no se pueden considerar como reales, ya
que el fabricante de las pilas no garantiza su correcto
funcionamiento pasado este tiempo.

Por tanto, se considera que el periodo que repre-
senta un compromiso entre la representación de los
datos en el tiempo y la durabilidad de la bateŕıa es el
de 2.4h, que proporciona 10 medidas al d́ıa sin acuse
de recibo, aunque este parámetro es fácilmente mo-
dificable por software.

Tal y como se comentaba en el apartado IV, cabe
destacar que dependiendo de la instalación se ha de
colocar un contador que no proporcione más de 65535
pulsos cada 2.4h para no desbordar el registro del que
se dispone en el microprocesador.

VII. Conclusiones

El foco de este art́ıculo pretende ser el uso de re-
des espećıficas para Internet de las Cosas en el uso de
la lectura de contadores de agua, implementando un
sistema completo eficiente, de bajo coste y con bajo
consumo. Tal y como se ha descrito en apartados
anteriores, utilizando nuevas gamas de microproce-
sadores que están orientados a su uso con sistemas
autónomos de alimentación y transceptores de radio
que implementan la capa f́ısica de las comunicaciones
con la red de un modo eficaz, se consiguen los obje-
tivos de diseñar un sistema que sirve tanto para el
ámbito agŕıcola como para el personal, debido a que
su mantenimiento (cambio de bateŕıa) no requiere,
como en otros casos, la intervención de un operador
ni la sustitución del dispositivo, gracias al uso de pi-
las comunes y de fácil acceso para su sustitución.
Por otra parte, quedan demostradas las ventajas

del uso de la plataforma Sigfox para el diseño de
sistemas de este tipo frente a otro tipo de soluciones
(por ejemplo, GPRS), ya que reducen costes de man-
tenimiento consiguiendo unas especificaciones simi-
lares en cuanto a alcance, ubiquidad y reduciendo
drásticamente el consumo. Además, debido a que no
es necesaria la implementación de las puertas de en-
lace entre las motas y la nube, y que dicha nube
también es proporcionada por el operador, se re-
ducen considerablemente los costes y el tiempo para
realizar nuevos diseños.
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Resumen—Los altos niveles de tráfico urbano son una de
las principales preocupaciones en nuestras sociedades, gene-
rando problemas como consumo de combustible y emisiones
de CO2 excesivos. Recientemente, los Sistemas de Transporte
Inteligente (ITS) han emergido como una tecnología capaz de
mitigar estos problemas. Sin embargo, el análisis de tráfico y las
correspondientes propuestas de mejora típicamente se basan en
simulaciones, las cuales deberían ser lo más realistas posible.
No obstante, lograr un elevado grado de realismo puede ser
complejo, especialmente cuando los patrones de tráfico real,
definidos a través de una matriz origen-destino (O-D) para
los vehículos en una ciudad, son desconocidos. En este trabajo
proponemos una nueva técnica para importar datos de tráfico a la
herramienta de simulación de movilidad SUMO. Concretamente,
nuestra propuesta parte de las mediciones de los anillos de
inducción, típicamente disponibles por parte de las autoridades
de tráfico. A continuación usando la herramienta DFROUTER
conjuntamente con una heurística basada en un ajuste globla del
tráfico, permite generar una matriz O-D para el tráfico que se
asemeje lo más posible a la distribución del tráfico real. Aplicando
la técnica propuesta a la ciudad de Valencia, verificamos mediante
simulación que los resultados obtenidos son muy similares a otros
datos de tráfico de movilidad existentes para las ciudades de
Cologne (Alemania) y Bologna (Italia), demostrando la validez
de la estrategia propuesta.

Términos índice—SUMO; DFROUTER; heurística; Matriz O-
D.

I. INTRODUCCIÓN

En áreas urbanas, la alta densidad poblacional genera ha-
bitualmente problemas directa o indirectamente relacionados
con el tráfico, como son las emisiones de CO2, los accidentes,
ruidos y contaminación ambiental, siendo todos ellos proble-
mas críticos para las ciudades.

En lo que respecta a soluciones para reducir la cantidad
de tráfico o mejorar el flujo del tráfico en una ciudad, hay
distintas alternativas que han sido propuestas, tales como
el uso de transporte público o el limite en el acceso de
vehículos dependiendo de su matrícula. Además, un análisis
de tráfico detallado suele ser un requisito básico mejorar el
flujo de tráfico. Este tipo de estudios de tráfico típicamente
requieren el uso de simuladores capaces de capturar en detalle
todas las particularidades y dependencias asociadas al tráfico
real. Estas simulaciones dependen de diferentes factores tales
como la velocidad del vehículo, la densidad vehicular, las
características del entorno y el flujo del tráfico.

Para que los estudios vehiculares sean significativos, es
importante contar con modelos representativos y precisos de

la carga de tráfico en el sistema (Simuladores de tráfico), los
cuales usualmente requieren conocer el origen y el destino
de cada trayecto (representado como una matriz O-D). Sin
embargo, la obtención de estas matrices no es tarea sencilla, y
muchas administraciones tratan de encontrar nuevas técnicas
que permita obtener esta información.

En este trabajo proponemos un procedimiento para cuan-
tificar el flujo del tráfico con el fin de construir modelos de
movilidad realista. Nos centraremos en la ciudad de Valencia,
España, importando datos de tráfico real al simulador de
movilidad SUMO[1]. Concretamente, empezaremos con las
medidas de los anillos de inducción, que están disponibles
por parte del Ayuntamiento de Valencia (ver [2] para más
detalles), y utilizaremos la herramienta DFROUTER [3], junto
con una heurística basada en un ajuste global del tráfico, para
generar una matriz O-D que se asemeje a la distribución real
del tráfico. El resultado obtenido será comparado mediante
simulación con otros datos de tráfico de movilidad existente
para las ciudades de Cologne y Bologna para validar el modelo
propuesto.

Este articulo está organizado de la siguiente manera: en la
siguiente sección presentamos algunos trabajos relacionados
con los procesos de generación de modelos de movilidad
realistas. La Sección III provee detalles sobre las herramientas
usadas en nuestro trabajo i.e., SUMO y DFROUTER. La
sección IV describe la técnica propuesta, la cual está basada en
la herramienta DFROUTER, sirviendo como un complemento
que permite ajustar el número de vehículos inyectados en la
red para lograr aproximarse a las trazas reales que sirven
de referencia. A continuación, en la sección V, muestra los
resultados obtenidos, así como un análisis comparativo con
dos modelos previos generados para las ciudades de Bologna
y Cologne. Finalmente, en la sección VI presentamos las
principales conclusiones de este trabajo.

II. TRABAJOS RELACIONADOS

En las últimas décadas, los Sistemas de Transporte Inteli-
gente han experimentado un excepcional crecimiento, siendo
considerados como la tecnología más efectiva de mejorar el
flujo de tráfico urbano.

Algunas tecnologías de posicionamiento, como el Sistema
de Posicionamiento Global (GPS), junto con la creciente po-
pularidad de teléfonos celulares, han surgido como alternativa
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para monitorizar las condiciones de tráfico en tiempo real
[4], proporcionando información de trayectos más realista, y
permitiendo estimar la demanda de tráfico.

Diferentes métodos han sido propuestos para obtener las
matrices O-D. La tecnología Bluetooth ha sido utilizada como
dispositivo sensor para la medición de tráfico desde 2005. El
protocolo de capa MAC que integra el estándar Bluetooth usa
un identificador por cada dispositivo (dirección MAC), la cual
permite determinar quien es quien en una comunicación. De
esta manera, los vehículos que llevan dispositivos Bluetooth
detectables pueden ser detectados por sensores Bluetooth, los
cuales pueden estar instalados en múltiples localizaciones a
lo largo de una ciudad. Esos sensores graban las direcciones
MAC y el tiempo en que cada dirección fue detectada,
permitiendo así usar dicha información para la estimación
del tiempo de viaje [8]. De acuerdo a [9], los principales
retos de esta tecnología son: la exactitud de la posición, y
las detecciones fallidas.

Si nos centramos en la monitorización del flujo del tráfico
y en la obtención de matrices O-D, es posible desplegar
detectores especiales, como los anillos de inducción, en toda la
red vehicular. Zijpp [10] propone un método para realizar un
seguimiento de los patrones de tráficos variables en el tiempo
y combinar el recuento de vehículos con observaciones de
trayectoria. Este método puede ser aplicado si la información
de los viajes O-D está disponible. Bugeda et al. [11] se han
centrado en la estimación de las matrices O-D dependientes del
tiempo y de medir las distintas variables de tráfico. Los autores
asumen que la recolección de datos de tráfico mediante detec-
ciones por anillos de inducción se complementan mediante
mediciones precisas de tiempos de viaje y de velocidad entre
dos sensores consecutivos, tales como un dispositivo Bluetooth
a bordo de un vehículo.

En este trabajo se adopta una vía alternativa para generar
matrices O-D en base a detecciones realizadas mediante ani-
llos de inducción, la cual esencialmente se basa en realizar
ingeniería inversa para estimar los puntos de origen y destino
de una ruta.

III. VISIÓN GENERAL DE LAS HERRAMIENTAS
ADOPTADAS PARA LA SIMULACIÓN

En esta sección presentamos detalles sobre el simulador
de tráfico SUMO [1]. Además, presentaremos la herramienta
DFROUTER [3] utilizadas en la generación de una matriz O-D
para SUMO en base a datos de los anillos de inducción.

III-A. Visión general de SUMO

Usualmente, el modelado del tráfico consiste en obtener
variables tales como tiempo de llegada, la ruta seguida por
los diferentes vehículos, y en algunos casos la duración
de la ruta. Notar que esto último no se puede calcular de
una manera muy realista, ya que presupone un determinado
vehículo, conductor, y el estado de congestión de tráfico a
lo largo de la ruta. SUMO[1] aborda este reto a través de
modelos microscópicos detallados de las ciudades y vehículos,
ofreciendo un software de código libre para simulación del
tráfico que además incluye una amplia gama de utilidades.

Siendo un simulador de código abierto, experimenta constantes
mejoras, y tiene buena aceptación en la comunidad científi-
ca. Sus características incluyen: simulación multimodal del
tráfico, horarios de tráfico, soporte a varios formatos como
OpenStreetMap, capacidad para importar mapas con redes
de vías en múltiples formatos, y la capacidad para generar
rutas de múltiples orígenes. También ofrece simulación de alto
rendimiento a través de la interface TraCI, permitiendo realizar
simulaciones interactivas utilizandolo en combinación con otro
simulador (e.g. OMNeT++ [14]).

La principal ventaja de SUMO es el soporte a la simulación
multimodal, pues no solo incluye los movimiento de los
vehículos en una ciudad, sino también el sistema de transporte
público, y hasta las rutas de los peatones. Esto significa que
una modalidad del tráfico puede ser descrita por múltiples
rutas, las cuales pueden ser compuestas por sub-rutas.

Puesto que un flujo del tráfico es simulado microscópi-
camente, cada movimiento del vehículo dentro de la red es
modelado individualmente, siendo localizado en una posición
específica, y a una velocidad determinada. La granularidad
temporal de la simulación es de un segundo por defecto,
permitiendo la simulación discreta de una movilidad conti-
nua en el espacio. Además, las simulaciones respecto a los
diferentes atributos de las carreteras, tales como limitaciones
de velocidad y reglas de prioridad son igualmente respetadas,
incluyendo modelos realistas del conductor.

III-B. Funcionamiento del DFROUTER

Entre los paquetes que se incluyen en la distribución de
SUMO, nos basamos en la herramienta DFROUTER [3] para
el cálculo de la matriz O-D. En particular, esta herramienta
permite, partiendo de un recuento de los anillos de inducción
para las diferentes vías de una ciudad, estimar las rutas
actuales de los vehículos que coincidan con los datos de
entrada. La Figura 1 ilustra los diferentes elementos asociados
con este proceso. Se observa que DFROUTER necesita datos
de entrada de los detectores de flujo, además de información
sobre la propia red vial. En base a esta información, estima
las rutas asociadas al patrón de tráfico, detallando el origen
y el destino de los diferentes vehículos. Concretamente, los
pasos seguidos por DFROUTER son los siguientes:

1. Importación de la red vial, incluyendo la posición de los
detectores y medidas asociadas.

2. Clasificación de los detectores en las siguiente catego-
rías: detectores de origen (puntos de origen de las rutas),
detectores intermedios, y detectores destino (puntos fi-
nales de las rutas).

3. Cálculo del flujo de los vehículos entre detectores con-
secutivos.

4. Cálculo de las probabilidades de uso de las rutas. Usual-
mente los valores medidos son referentes a un carril
específicos, y deben ser agrupados para cada sección
transversal.

El principal requisito de DFROUTER es que la red vial debe
contener al menos un anillo de inducción detector por cada
segmento de vía. Otras fuentes de información de flujo de trá-
fico diferentes de los anillos de inducción no son soportados.
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Figura 1: Diagrama de flujo de DFROUTER.

Esto significa que DFROUTER necesita una red que contenga
una lista de detectores de anillos de inducción, incluyendo sus
posiciones y recuento de vehículos asociados.

Un anillo de inducción es considerado un detector origen
cuando no hay otro detector en la misma calle, o en alguna
calle precedente. Esto significa que los vehículos comienzan
nuevas rutas en esos puntos. Estos detectores son los más
comunes en las ciudades, siendo imprescindibles para nuestro
objetivo, que no es más que maximizar las coincidencias entre
los datos de referencia y los resultados de simulación.

Después de obtener la información relativa a los puntos de
entrada y salida de los vehículos en la red, el tercer paso
es determinar las rutas asociadas a cada uno de los orígenes
y destinos. Con este propósito DFROUTER primero genera
un fichero con todas las posibles rutas, aunque no incluye
información sobre el número de vehículos asociados a cada
ruta. A continuación, DFROUTER combina las rutas calcu-
ladas con la información de flujos tomadas de los sensores
de bucles de inducción reales para determinar el número de
vehículos asociados a cada ruta. Para cumplir este cometido
se requiere un archivo que contenga la siguiente información:
(i) id del detector, (ii) tiempo inicial, (iii) número de vehículos
que pasan sobre el detector, y (iv) la velocidad promedia de
esos vehículos.

En el último paso del proceso es cuando DFROUTER
realmente genera la matriz O-D, almacenando la información
sobre el número de vehículos calculados junto con sus rutas.
Con respecto a los vehículos, sus rutas comienzan en cualquier
detector de origen localizado a lo largo de la ruta asociada.

IV. METODOLOGÍA DE GENERACIÓN DEL FLUJO DE
TRÁFICO

Los datos más críticos para que los experimentos de si-
mulación sean representativos son el número de vehículos
inyectados en la red y su destino (matriz O-D). En esta sección
describiremos el procedimiento seguido para lograr una matriz
O-D coherente con los datos de tráfico para la ciudad de
Valencia, España.

A continuación describiremos la metodología que seguimos
para cumplir nuestro objetivo de producir datos realistas de

flujo de tráfico, comenzando con un análisis de la salida
del DFROUTER, seguido por la propuesta realizada donde
se detalla la heurística propuesta, la cual será posteriormente
validada utilizando datos reales.

IV-A. Análisis de la salida del DFROUTER

Para evaluar cómo DFROUTER se comporta utilizando
información real de anillos de inducción usamos los datos para
la ciudad de Valencia proporcionados por los administradores
del tráfico de esta ciudad. Como dato de entrada tomaremos
los valores de los contadores para los distintos detectores
basados en anillos de inducción existentes en las diferentes
calles y avenidas. Para nuestro estudio escogemos el mes de
Noviembre porque éste no tiene días festivos, y tiene valores
relativamente similares a otros meses [2]. Concretamente, nos
centramos en un lunes típico, durante la hora pico (entre 8:00
am y 9:00 am).

Para encontrar la descripción del tráfico correspondiente a
nuestra red en términos de vehículos inyectados y su res-
pectivas rutas, seguimos los cuatro procedimientos definidos
anteriormente para la herramienta DFROUTER. No obstante,
después de completar este proceso, se observaron algunas
discrepancias entre el tráfico generado y los datos originales,
poniendo en evidencia que los datos de salida de DFROUTER
no coinciden con el tráfico real en la ciudad de Valencia para
el periodo de tiempo especificado. Concretamente, el número
de detecciones usando DFROUTER es 138.4 % más elevado
que el número total de detecciones en el dato de referencia.
Esto ocurre porque DFROUTER solamente conoce el número
de vehículos que pasan a través de un detector, pero no sabe el
número preciso de vehículos que han sido inyectados en la red
para hacerlo coincidir con el número real. Así, en la siguiente
sección, proponemos una heurística para corregir este error y
hacer que la caracterización del tráfico sea más realista.

IV-B. Heurística propuesta

Respecto al desajuste entre la salida del DFROUTER y
los datos reales descritos anteriormente, proponemos un ajuste
heurístico para compensar este error, buscando introducir un
número de vehículos en nuestro entorno de simulación lo más
realista posible.

Como dato de referencia tenemos la información relativa
al tráfico vehicular en un intervalo de tiempo específico,
disponible como recuento de vehículos para un determinado
segmento de calle.

Para cumplir nuestro objetivo probamos la heurística pro-
puesta llamada “iterativa”. Esta heurística realiza un ajuste
global del tráfico que afecta a todas las calles, para de esta
manera ajustar el volumen del tráfico a los datos de referencia.
Sin embargo, dado que hay dependencias entre los recuentos
de los anillos de inducción en las diferentes calles y el tráfico
inyectado, se requiere un proceso iterativo para encontrar el
mejor ajuste posible. Esta heurística se ilustra en el Algoritmo
1.

Al final de ese proceso generamos dos archivos que re-
sumen la información del tráfico asociado a los diferentes
identificadores de segmentos de calle. El primer archivo está
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Algoritmo 1 Heurística iterativa.
Entrada: Archivos de red de carreteras, flujos, y detectores
Salida: Archivo de información de Vehículos-Calle-Segmento

1: repetir
2: Procesar el archivos de entrada con DFROUTER
3: Archivos de salida de DFROUTER son Rutas y Emi-

sores
4: Contar el número de vehículos por identificación de la

calle (β)
5: Calcular el número de referencia del vehículo (↵)
6: Evaluar la relación con la ecuación 1
7: Crear un archivo con información sobre vehículos,

segmentos y calles
8: Aplicar la ecuación 2 a todas las identificaciones de

la calle (⌧s)
9: hasta que φ / 1

compuesto por una tupla de dos elementos, donde cada tupla
incluye la identificación del segmento de calle y el número de
vehículos por segmento. El segundo archivo une los diferentes
identificadores de segmento de calle que pertenecen a la misma
calle, lo cual resulta en un conjunto de tres elementos: 1)
Identificación de la calle, 2) Identificación de los segmentos
asociados, y 3) Identificación del segmento con el número más
reducido de vehículos, donde el último corresponde al número
de vehículos que van a ser inyectados (comenzando) en esa
calle en particular.

IV-C. Detalles y validación de la heurística propuesta

En esta sección detallaremos los cálculos asociados a la
heurística propuesta en la sección anterior. Para ello partimos
de los primeros resultados que nos ofrece DFROUTER para
obtener las rutas y la matriz O-D (información del vehículo)
usando solo los datos de los anillos de inducción. Este dato
inicial es refinado usando la heurística propuesta.

Esta heurística se basa en un proceso iterativo para deter-
minar el número óptimo de vehículos inyectados en la red
que permite igualar los valores de referencia. Después de la
primera ejecución del DFROUTER, se obtiene una relación
entre el número de vehículos real y el resultante (φ), ratio que
se obtiene mediante la ecuación 1:

φ =
↵

β
(1)

donde ↵ es el número real de vehículos que pasan a través
de todos los identificadores de calle (referencia), y β es el
número simulado de vehículos que pasan por esos mismos
identificadores de calles. A continuación se ajusta la cantidad
de vehículos inyectados en cada calle mediante la ecuación
2. Concretamente, se reduce el flujo de tráfico 's para cada
segmento de la calle s en base al factor φ. Para lograrlo
dividimos el identificador del segmento en la calle s que tiene
el contador de vehículos más bajo (σs) por el número total
de segmentos que pertenece a la calle s (!s), y multiplicamos
dicho valor por el porcentaje de ajuste para cada identificador
de calle ('s). De esta manera, se regula el número de vehículos

que realmente se inyectan en una calle concreta (⌧s). Después,
se substituye el factor de reducción por calle 's con un valor
global φ. El procedimiento se repite hasta que φ ⇡ 1.

⌧s =
σs

!s

!
· 's (2)

Se verifica que, inicialmente, la variable φ fluctuará entre
valores bajos (<1) y altos (>1), hasta que se alcance la
convergencia. El enfoque iterativo es usado para encontrar la
solución que logra mayor similitud con los datos de referencia.
El resultado obtenido para diferentes valores del factor φ,
incluyendo la solución óptima (φ = 0,45). Al final del proceso,
comparamos el número de vehículos generados mediante esta
heurística con el valor de referencia, encontrando que el
número de vehículos en exceso es de tan solo 7,1 % superior.
Destacar que este valor es claramente mejor que el inicial
(exceso de 138.4 %).

Como se observa, este ajuste permite lograr un comporta-
miento similar al deseado en términos del número de vehículos
que pasan a través de los detectores ubicados en los diferentes
segmentos de calle de la ciudad.

V. RESULTADOS DE LA SIMULACIÓN

En esta sección, detallamos las pruebas y simulaciones
realizadas para las tres ciudades estudiadas: Valencia, Cologne,
y Bologna. Para cada ciudad, evaluamos la distribución de
origen del tráfico, la distribución del destino del tráfico, y la
distribución de dispersión del tráfico. Destacar que, para la
ciudad de Valencia, usamos la definición de flujo de tráfico ob-
tenida conforme a la heurística iterativa definida anteriormente,
mientras las demás ciudades son proporcionados por la propia
herramienta SUMO, y se usan como referencia. Particularmen-
te, queremos determinar si nuestra propuesta permite generar
matrices O-D e información de rutas comparables a Cologne
y Bologna, o si, por el contrario, los resultados difieren mucho
de esas dos ciudades de referencia.

La Tabla I muestra las principales características de las
tres ciudades analizadas. En términos de área, encontramos
diferencias significativas. En el caso de Bologna, el área es
de solamente 2.34 Km2. Para Cologne tenemos una situación
opuesta, teniendo una área de 595.9 Km2. En el caso de
Valencia, el área analizada cubre toda la ciudad (excluyendo
áreas suburbanas), teniendo un tamaño de 77.43 Km2 (un caso
intermedio comparado con los otros dos). En términos de
densidad de segmentos de calle, este valor está claramente
correlacionado con todo el área.

Si nos centramos en el número promedio de segmentos por
Km2, verificamos que la densidad de la ciudad de Valencia y la

Tabla I: Estadísticas generales para las tres ciudades objetivo.

Ciudad Área
[Km2]

#
segmento
de calles

ts

#
segmento
por Km2

Densidad
del vehiculo
(por Km2)

Valencia 77.43 11418 147.46 173.886991
Cologne 595.9 21953 36.84 2.31794261
Bologna 2.34 337 144.02 3751.7094
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Tabla II: Estadística sobre el tráfico de origen en las ciudades
bajo estudio.

Ciudad # Posiciones
origen por Km2

% de segmento de
calles usados

Valencia 3.36 2.28
Cologne 1.82 4.71
Bologna 5.13 3.56

de Bologna es bastante similar, mientras que Cologne tiene una
densidad mucho más baja ya que las áreas suburbanas también
son parte del mapa. Con respecto a la densidad de vehículos,
esta métrica igualmente tiene una clara relación con el área
objetivo. En el caso de Bologna, unicamente se analiza el área
con mayor intensidad de tráfico. Cologne está en la situación
opuesta, cubriendo un área muy amplia, y para Valencia se
incluye toda la ciudad, pero no áreas suburbanas.

Con respecto al tráfico generado para la ciudad de Valencia,
la información requerida se obtiene según el procedimiento
definido en la sección IV. En el caso de Cologne, los datos
fueron generados por el Centro Aeroespacial de Alemania
(DLR) [15] usando el simulador de movilidad SUMO. Para
ello confiaron en la herramienta DUAROUTER [16] de cara
a obtener las diferentes rutas mediante el cálculo de la ruta
más corta. Respecto a la ciudad de Bologna, sus datos fueron
igualmente obtenidos de anillos de inducción, los cuales han
sido suministrados por el ayuntamiento de Bologna. Para
realizar el cálculo de rutas, obtienen nuevas rutas mediante
una asignación aleatoria pero acorde a la distribución dada en
[17].

Nuestro análisis estudia en tres métricas distintas: distribu-
ción de los orígenes del tráfico, distribución de los destinos
del tráfico, y distribución de la dispersión del tráfico. Además,
por cada uno de esos elementos, analizaremos:

La densidad por Km2.
Porcentaje de segmento de calles afectadas.
La distribución a lo largo del mapa.
La función de distribución acumulativa (CDF) de vehícu-
los por segmento.

Para que el estudio comparativo se realice en igualdad de
condiciones, en los experimentos presentados a continuación,
referentes a escenarios simulados, el tiempo de simulación es
de 900s, y corresponde a la hora pico.

V-A. Análisis del tráfico en orígenes y destinos

Comenzaremos nuestro análisis estudiando la localización
de los diferentes orígenes del tráfico, su densidad por Km2, y
cómo los puntos de inicio de los vehículos (i.e. orígenes) se
distribuyen en el mapa de la ciudad.

Como se muestra en la Tabla II, Bologna tiene una densidad
mayor que las otras ciudades; sin embargo, verificamos que
solamente se estudia una pequeña y concurrida área de la
ciudad. Para Cologne tenemos la situación opuesta comparado
con Bologna; la Tabla II muestra que esta tiene una baja
densidad en los puntos de partida con un alto número de
vehículos por puntos; esta diferencia es esperada ya que el
área es mucho más grande, e incluye zonas periféricas. Con
respecto a Valencia, el número de puntos orígen de tráfico

Tabla III: Estadísticas sobre destinos de tráfico en las ciudades
bajo estudio.

Ciudad # Destinos por Km2 % de segmento de
calles usados

Valencia 17.13 11.61
Cologne 1.74 4.71
Bologna 4.70 3.26

por kilómetro cuadrado es un valor intermedio entre ambas
ciudades de referencia, y acorde a su área. Estos valores son
distribuidos en toda la ciudad de una manera relativamente
homogénea. En general verificamos que, en todos los casos,
el número de puntos orígen es relativamente pequeño.

Con respecto al número de vehículos asociados a un punto
de salida concreto, la Figura 2a muestra que, en Cologne, el
número de vehículos asociados a cada origen es en general
muy pequeño (siempre menos de 10); por el contrario, en
Bologna se llegan a inyectar hasta varios miles de vehículos
por cada punto origen de tráfico, asumiendo valores realmente
elevados. Para Valencia, el espectro de situaciones posibles
es mucho más amplio, donde los orígenes de tráfico son
heterogéneos, incluyendo desde una cantidad moderada de
vehículos (entre 10 y 500 vehículos), hasta puntos de origen
con tan solo 2 o 3 vehículos. En general, los resultados
obtenidos para la ciudad de Valencia son más representativos
de un área metropolitana, donde las carreteras de entrada a la
misma pueden inyectar una alta carga vehicular en el sistema,
mientras los vehículos pueden igualmente salir de otras partes
de la ciudad a menor escala.

Con respeto al análisis de los destinos del tráfico, estu-
diaremos la localización geográfica de dichos destinos, sus
densidades por Km2, así como la cantidad de vehículos
asociados a los diferentes puntos de finalización de ruta.

Como se muestra en la Tabla III, verificamos que Valencia
es claramente la única ciudad que ofrece un conjunto más
completo de destinos. Además, aunque el número de posibles
destinos de tráfico para Cologne y Bologna sean ligeramente
más bajo respecto al número de origenes, para Valencia este
valor se incrementa sustancialmente. Esto significa que, para
Valencia, los origenes de vehículos están a menudo vinculados
a una posición específica, como puntos de acceso a la ciudad
desde el exterior, pero luego los destinos de esos vehículos
pueden variar substancialmente, como ocurre en la vida real,
por lo que se considera un buen resultado.

En cuanto al CDF correspondiente al destino de los vehícu-
los, la Figura 2b muestra que Cologne mantiene una distri-
bución similar a la de orígenes de tráfico (ver Figura 2a),
mientras que para Bologna hay una tendencia a concentrar
tráfico en unos pocos destinos (desplazamiento de la curva a
la derecha).

Centrándonos en Valencia, verificamos que hay un claro
desplazamiento a la izquierda, lo cual significa que los vehícu-
los tienden a completar sus rutas de manera mas heterogénea,
de acuerdo a los indices y observaciones realizadas con
anterioridad, mientras tiene lugar igualmente un efecto de con-
centración de vehículos en ciertos destinos. Esas localizaciones
son asociadas a las principales carreteras existentes, y por lo
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Figura 2: CDF para el número de vehículos por origenes de tráfico (a) y CDF para el número de vehículos por destino (b).
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Figura 3: CDF para el número de vehículos por segmento de
calle de todo el experimento.

tanto son también esperables.

V-B. Análisis de la dispersión de tráfico

Nuestro análisis concluye con el estudio de la dispersión de
tráfico. Para ello determinamos cómo los diferentes segmentos
de calle que conforman los mapas son ocupados por los

Tabla IV: Estadísticas sobre la dispersión del tráfico en las
ciudades bajo estudio.

Ciudad # segmentos de calles
ocupadas por Km2

% de segmento de
calles usados

Valencia 95.08 64.48
Cologne 12.88 34.97
Bologna 64.96 45.10

vehículos. Para que los experimentes sean significativos, las
principales calles/avenidas deberían tener un flujo de tráfico no
nulo. Por esta razón, estudiamos la densidad de los segmentos
de las calles ocupadas por Km2 durante todo el tiempo de
simulación.

Nos centramos en el número de segmentos de calle ocu-
pados por kilómetro cuadrado, los cuales se ilustran en la
Tabla IV y en la Figura 3. Esta última muestra que Valencia
logra una mejor ocupación de los mismos, fenómeno que está
asociado a una mejor distribución de tráfico. Para la ciudad
de Cologne tenemos la situación opuesta, siendo el número de
segmentos de calle ocupados por kilómetro cuadrado excesiva-
mente bajo. Además, verificamos que la mayoría de segmentos
de calle se quedan sin utilizar (65.03 %). Para Valencia este
valor es mucho más bajo (35.52 %), valor que se acerca al
porcentaje de las calles secundarias que tienen una cantidad
de tráfico despreciable. Con respecto a la ciudad de Bologna,
los valores obtenidos están en un rango intermedio cuando son
comparados con los de Valencia y Cologne.

Con respecto a la CDF para el número de vehículos por
segmento de calle en todo el experimento, la Figura 3 muestra
que, de manera similar a lo que ocurre en la CDF para fuentes
de tráfico (ver Figura 2a), Valencia se caracteriza por un
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amplio espectro de situaciones, al contrario de Cologne (el
tráfico está muy disperso) y Bologna (el tráfico es muy denso).
Además, si comparamos las Figura 2a y 3 podemos observar
que hay una tendencia general de ensanchamiento del rango de
los valores, que tienden hacia valores centrales. En los casos
de Cologne y Bologna, podemos detectar algunos efectos de
concentración del tráfico (desplazamiento a la derecha de la
curva), mientras que en Valencia tenemos efectos simultáneaos
de concentración y dispersión del tráfico.

En general, el análisis realizado muestra que el procedi-
miento seguido para generar matrices O-D para la ciudad de
Valencia, junto con la simulación de movilidad para recuperar
las rutas y la correspondiente ocupación de calles, evidencia
claramente que los resultados obtenidos son adecuados, y en
concordancia con el área fijada, manteniendo una relación con
los resultados para las ciudades de referencia con áreas más
amplias (Cologne) y áreas más reducidas (Bologna).

VI. CONCLUSIONES Y TRABAJO FUTUROS

La simulación es la principal herramienta para analizar y
perfeccionar el tráfico en nuestras ciudades. Sin embargo, para
que los resultados de simulación sean representativos, el flujo
de tráfico inyectado debe ser realista, lo cual significa que
el patrón de tráfico, definido como una matriz origen/destino
(O-D) para los vehículos de una ciudad, debería ser propor-
cionados de antemano.

Valencia es una de las muchas ciudades donde el análisis
del tráfico es de gran importancia. No obstante, no se dispone
de una matriz O-D detallada para el análisis del tráfico, pro-
porcionando a las autoridades únicamente las medidas de los
anillos de inducción para las calles/avenidas más relevantes.

En este artículo combinamos la herramienta DFROUTER,
junto con una heurística iterativa, para generar una matriz O-D
para el tráfico en Valencia que intenta ser una buena aproxima-
ción a la distribución de tráfico real. Comparando el resultado
generado contra los datos de tráfico de movilidad existentes
para la ciudad de Cologne (Alemania) y Bologna (Italia),
verificamos que la definición del flujo de tráfico obtenido para
Valencia ofrece resultados muy realistas. Concretamente, se
observa una buena dispersión del tráfico por las diferentes
calles de la ciudad, lo cual significa que el tráfico fluye a través
de la mayoría de segmentos de calle, como en una situación
real. Verificamos también que existe una clara asimetría entre
calles/segmentos con bajo y con alto nivel de tráfico, como
ocurre en situaciones reales.

En general, los resultados obtenidos nos permiten ser obti-
mistas con la matriz O-D generada, y hace posible realizar un
análisis de optimizaciones posibles de tráfico durante las horas
pico para mejorar los tiempo de viaje y reducir la emisión de
CO2, aspectos que se tratarán en trabajos futuros.
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DAGRI: Detección Automática de Grietas en
Pavimentos

A. Cubero-Fernandez1, Jose M. Palomares2, Joaquin Olivares3, R. Villatoro4, F. León5

Resumen— Cada año miles de euros se invierten en reparar y
mantener las redes de carreteras de todo el mundo, siendo uno de
los aspectos más importantes la detección a tiempo de estas repara-
ciones para minimizar los costes.

En el presente artículo se trata la detección e identificación de
grietas en el pavimento mediante análisis de imágenes. Tras la cap-
tación de las imágenes estas son procesadas para extraer las carac-
terísticas más importantes de las mismas buscando siempre resaltar
las posibles grietas de la imagen en caso de que las haya. Una vez
las imágenes se han procesado se aplica un algoritmo heurístico de
árbol de decisión para la clasificación final de la imagen: sin grieta,
grieta horizontal, grieta vertical o grieta en forma de malla.

Palabras clave— Detección de grietas, visión por computadora,
retos de la sociedad

I. Introducción

LA seguridad vial es, sin duda alguna, un tema que en
la sociedad de hoy en día resulta primordial, ya que,

en mayor o menor medida, todo el mundo utiliza la red
nacional de carreteras del estado. Por lo tanto, mantener
en buen estado el asfalto de las vías es algo fundamental
para reducir los accidentes, y que traiga como consecuen-
cia directa una reducción en el número de fallecidos.
Hay muchas circunstancias que son imposibles de prever
en un accidente de tráfico como pueden ser inclemencias
meteorológicas, invasiones de la calzada por parte peato-
nes, animales o algún objeto, despistes o fallos de con-
ducción por parte del conductor, etc. Pero en cambio, hay
un aspecto en el que la prevención juega un gran papel y
es el mantenimiento tanto del vehículo por parte de cada
conductor como sobre todo de la calzada.
Una vez están construidas las carreteras, diferentes pro-
blemas pueden mostrarse en forma de grieta en la super-
ficie del asfalto lo cual, dependiendo de la gravedad, pue-
de llegar a causar incluso accidentes o puede hacer que
posteriormente la reparación sea muy cara por lo cual es
fundamental repararlas lo antes posible.
Según la DGT, en 2012 la red de carreteras española
cuenta con una cifra de 165.593 km. Dado lo dificultoso
de mantener en correcto funcionamiento tantos kilóme-
tros de vías con unos recursos tan limitados como los que
puede contar una administración pública y más aún en los
tiempos que corren se necesita buscar nuevas herramien-
tas con las que poder inspeccionar las carreteras de una
forma más eficaz ya que la cifra de kilómetros de vías es
inabordable de cara a realizar inspecciones visuales en el
terreno.
Aunque existen otros tipos, principalmente las grietas que
se producen en nuestras carreteras generalmente son de
tres tipos: Transversales, longitudinales y de malla o co-

1Arquitectura de Computadores, Electrónica y Tecnología Electróni-
ca, Universidad de Córdoba. e–mail: acubero@uco.es

2jmpalomares@uco.es
3olivares@uco.es
4rvillatorosanchez@gmail.com
5fernando.leon@uco.es

codrilo.
Las grietas transversales son perpendiculares a la línea
central del pavimento y normalmente son causadas por
cambios térmicos. Otras posibles causas son el endureci-
miento del aglutinante del asfalto o la reflexión externa
de grietas bajo la superficie del asfalto.
Las grietas longitudinales tienen 2 principales causas: la
fatiga y juntas débiles. Las grietas por fatiga se produ-
cen por una continua sobrecarga por el paso de vehículos
pesados. Por otro lado, el asfalto es menos denso en las
juntas, si una junta está localizada en una zona de alto es-
trés podría aparecer una grieta longitudinal.
Finalmente, las grietas en forma de malla están directa-
mente relacionadas con la fatiga y una base para el asfalto
inestable. Esto hace que sea difícil de determinar la causa
exacta para ser reparadas. Estas grietas son las peores ya
que hacen el asfalto altamente inestable e incluso pueden
llegar a desprenderse algunos trozos de pavimento.
Además de estos tipos, otros factores pueden influir en la
creación de grietas como por ejemplo raíces de árboles,
desprendimientos o fuertes impactos aunque estas causas
no suelen ser las más comunes.
Dada la gran cantidad de causas y las posibles conse-
cuencias, es un aspecto fundamental del mantenimiento
de carreteras el detectar a tiempo donde hay grietas y las
causas de las mismas. Y es por esto que cada día no solo
se gastan miles de euros en construir carreteras, sino que
tambien se emplean en repararlas.
Antes de realizar la reparación hay que descubrir las posi-
bles grietas. Tradicionalmente esto se ha hecho mediante
chequeo visual humano, aunque esta técnica cada vez se
usa menos por su coste tanto humano como económico.
Teniendo esto en cuenta, las técnicas más recientes con-
sisten en la captación de datos mediante imágenes para su
posterior procesamiento. Estos métodos permiten captar
grietas que a simple vista podrían pasar desapercibidas
además de que aumenta la seguridad en el proceso. Por lo
tanto el objetivo del presente artículo consiste en realizar
un sistema automático de detección de grietas en el cual
la intervención humana sea mínima para que el sistema
pueda funcionar de forma autónoma.
El artículo se estructura de la siguiente manera: La Sec-
ción II hace un análisis de trabajos relacionados, la Sec-
ción III introduce la metodología utilizada en nuestro tra-
bajo, las Sec. IV y V describen el preprocesamiento y
los métodos de detección automática de grietas respec-
tivamente y, finalmente, las Sec. VI y VII concluyen el
artículo con los resultados obtenidos y las conclusiones.

II. Trabajo relacionado

Las técnicas basadas en imágenes son fundamentales
en la detección de grietas en el pavimento. Estas técni-
cas han llamado especialmente la atención en los últimos
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años dando como resultado una serie de publicaciones.
Este apartado dará una breve introducción a las publica-
ciones más importantes en este ámbito.
Zou et al. [1] muestran en su trabajo como realzar y lim-
piar una imagen con una grieta, dando como resultado
una imagen limpia de ruido y con la grieta resaltada. Pa-
ra ello, en primer lugar elimina las posibles sombras de
la imagen mediante la utilización de algoritmos de elimi-
nación de sombras geodésicos. Tras esto, mediante ma-
pas de probabilidad, se realza la grieta. Esto se consigue
comprobando diferencias de intensidades y con algorit-
mos basados en umbrales para posteriormente emplear
técnicas de Tensor Voting [2] con las que se genera el
mapa de probabilidades de grietas. Finalmente constru-
yen un árbol recubridor mínimo para realzar la grieta y
eliminar el ruido.
Uno de los principales problemas de este tipo de traba-
jos es que se asume que la imagen será buena y con alto
contraste, algo que en la realidad es dificil de conseguir.
Li et al. [3] han diseñado una estrategia para conseguir
eliminar casi por completo el ruido y la información su-
perflua. Para ello han diseñado FoSA - F* Seed-growing
Approach el cual elimina el requisito del algoritmo F∗ el
cual necesita que se establezcan previamente los puntos
de inicio y fin. Además también reduce el espacio de bús-
queda para incrementar la eficiencia.
Peggy et al. [4] buscan realzar y localizar grietas ba-
sándose en la transformada wavelet. En primer lugar, la
transformada se lleva a cabo para varias escalas. Tras esto
se realiza un procesado posterior el cual da como resul-
tado una imagen binaria indicando la presencia (o no) de
grietas en la imagen.
Li et al. [5] utilizan redes neuronales para detectar grie-
tas. Para ello han de realizar un preprocesamiento para
preparar la imagen antes del aprendizaje y clasificación.
En primer lugar, corrigen el fondo haciéndolo mas uni-
forme para después suavizar la imagen eliminado el ruido
mediante el desenfoque gausiano y, finalmente, realizan
una transformación del histograma para resaltar la grieta.
Tras el preprocesamiento, se utilizan técnicas que dividen
la imagen en trozos los cuales clasifican con un umbral en
grietas o no y se elimina el fondo. Tras seleccionar solo
las imágenes con grietas se utilizan dos redes neuronales
distintas para clasificarlas. En primer lugar se hace la dis-
tinción entre grietas lineales o de malla y posteriormente,
con otra red neuronal, se clasifican en longitudinales o
transversales.
Finalmente, Yamaguchi et al. [6] intentan solventar el
problema del tiempo de cómputo en este tipo de siste-
mas, ya que la mayoría de trabajos se centran en la efica-
cia detectando imperfecciones y no en el tiempo de eje-
cución. Muestran una serie de técnicas basadas en la per-
colación, empleando procesado local escalable mediante
el cual consiguen llevar a cabo una reducción importante
del tiempo de ejecución, a la vez que mantienen la efica-
cia en la detección.

III. El método

En esta sección se presenta DAGRI, un sistema auto-
mático de detección de grietas mediante captación y pro-
cesamiento de imágenes. Comenzaremos con una intro-

ducción al diseño seguido de un análisis de cada parte.
El trabajo presentado en este artículo se encuentra dividi-
do en 2 partes principales: Preprocesado de la imagen y
aprendizaje y clasificación.
En una situación perfecta, tras la captación de la imagen
en la misma solo se vería la grieta. Sin embargo, las con-
diciones hacen que esto no sea así (sombras, partículas de
la superficie, etc) es por esto que se ha de realizar un pre-
procesamiento en el cual se elimina el ruido y se realza
la grieta. Esto se realiza con diferentes técnicas de pro-
cesamiento de imagen aplicando transformadas, filtros y
algoritmos para posteriormente extraer características de
la imagen.
Finalmente el resultado es analizado mediante árboles de
decisión en los que se detecta si en la imagen hay alguna
grieta y de que tipo es.

Formato de la imagen

Se parte de un desarrollo de un sistema offline que se
pretende implementar en un sistema empotrado dentro de
sistemas móviles en coches o camiones. Sin embargo, se
pretende comprobar la correctitud de la propuesta y por
lo tanto, el sistema se desarrollará a partir de imágenes
estáticas captadas ad–hoc. Para éstas, el formato de
imagen de entrada del sistema es un aspecto importante
del mismo, ya que una imagen muy pesada podría causar
un procesamiento lento, pero una imagen muy ligera
podría no tener suficiente información. Tras analizar los
diferentes formatos disponibles se ha decidido utilizar
imágenes en formato .JPG.
JPG es un estándar de compresión y codificación de
archivos e imágenes fijas el cual puede causar un decre-
mento de la calidad de imagen. No obstante esta pequeña
pérdida es asumible para este sistema. Además, de cara
a una futura implementación en un sistema empotrado
tanto de captación de imágenes como de detección de
grietas, este formato de imagen permitiría almacenar una
gran cantidad de imágenes así como un rápido procesado.

Fig. 1: Ejemplo de grieta horizontal y de malla

En la búsqueda de un compromiso entre tamaño/calidad
se optó por redimensionar o dividir las imágenes a 320 ×
320 píxeles. Este formato puede ser fácilmente procesa-
do sin graves retardos en la ejecución del programa. Las
imágenes han de ser realizadas con calidad y estar bien
enfocadas. En la imagen 1 se puede observar dos ejem-
plos de imágenes listas para ser procesadas.

IV. Preprocesamiento de la imagen

Para la detección de grietas en imágenes existe el pro-
blema de que la región de la imagen en la que aparece



683

a. cubero-fernandez, jose m. palomares, joaquin olivares, r. villatoro, f. león 
dagri: detección automática de grietas en pavimentos

Actas Jornadas Sarteco 2016, pp. 681-686© Ediciones Universidad de Salamanca

la grieta normalmente suele ser muy pequeña en compa-
ración con el resto de la imagen, especialmente en fotos
en las que el pavimento no está en buenas condiciones.
Esto quiere decir que la mayoría de la imagen pertenece
al fondo innecesario. Sin embargo, este fondo, debido a
las características de la captura de la imagen suele tener
mucho ruido lo cual dificulta la separación de la parte útil
de la imagen de la superflua.
Por lo tanto, es necesario realizar un preprocesamiento a
la imagen para eliminar tanto como sea posible las inter-
ferencias ambientales. Con el fin de realizar el procesa-
miento de la forma más rápida y eficaz tanto en térmi-
nos de implementación como de ejecución se ha decidido
utilizar OpenCV [7] el cual implementa todos los algo-
ritmos utilizados de forma nativa y C++ como lenguaje
de programación para realizar todo el preprocesamiento a
continuación descrito. El preprocesamiento de la imagen
no consta de un único paso, sino que se realizan diferen-
tes tratamientos hasta llegar a la imagen final.
En primer lugar, la imagen es transformada a una nueva
en escala de grises y en negativo, esto facilita el poste-
rior procesamiento y la visualización de los resultados. A
continuación, se muestran los pasos que se han seguido
para preprocesar cada imagen.

A. Transformada logarítmica

La transformada logarítmica se utiliza normalmente
para mapear un rango pequeño de píxeles en uno mayor.
Con esta transformación se busca expandir los píxeles os-
curos de la imagen lo cual permite enfatizar la grieta en
caso de que la haya. En la figura 2 se puede ver un ejem-
plo de esta transformada.

B. Suavizado de la imagen: Filtrado bilateral

El ruido aleatorio es uno de los principales problemas
que podrían afectar a los resultados. Debido a las caracte-
rísticas físicas del asfalto, todas las imágenes presentarán
un granulado uniforme y aleatorio por toda la imagen el
cual podría alterar el contraste entre la grieta y el fondo
de la imagen. Es por ello que debe ser eliminado.
El filtrado bilateral se utiliza normalmente para conseguir
este objetivo siendo una de las herramientas más poten-
tes para suavizar una imagen sin perder la precisión de
los bordes, lo cual será crucial para las siguientes fases.
En el filtrado lineal convencional se utiliza una másca-
ra constante en todo el dominio teniendo en cuenta la
distancia euclídea al pixel central (denominado filtro de
dominio). La principal contribución del filtrado bilateral
consiste en la utilización de una máscara adicional la cual
no es lineal y que mide la variaciones de intensidad con
el pixel central (en adelante filtro de rango).
La función del filtro de dominio es suavizar la imagen
mientras que la del filtro de rango es destacar las discon-
tinuidades de intensidades. Esto lo logra comparando las
intensidades de los píxeles de la vecindad con respecto al
píxel central, donde se pondera con menor peso los píxe-
les cuya diferencia sea mayor. La función del parámetro
σR es proporcionar una brecha de referencia para la de-
terminación de la existencia de un borde. El filtro resul-
tante que se aplica a la imagen es el que se obtiene de la

multiplicación punto a punto entre ambas máscaras. En
la figura 2 se puede ver el resultado de aplicar el filtrado
bilateral a una imagen con grietas.

C. Detección de bordes: El algoritmo de Canny

Uno de los métodos relacionados con la detección de
bordes es el uso de la primera derivada, la que es usada
por que toma el valor cero en todas regiones donde no
varía la intensidad y tiene un valor constante en toda la
transición de intensidad. Por tanto un cambio de intensi-
dad se manifiesta como un cambio brusco en la primera
derivada, característica que es usada para detectar un bor-
de, y en la que se basa el algoritmo de Canny.
En la figura 2 se puede ver el resultado de aplicar el al-
goritmo de Canny a una imagen con grietas tras aplicar
anteriormente el filtrado bilateral.

D. Filtrado Morfológico

Existen muchos tipos de filtrado morfológico. Sin em-
bargo, tras analizar los resultados de los diferentes filtros
se ha utilizado el filtro de cierre. El filtro de cierre es igual
que el de apertura pero realizado de forma inversa. Una
definición sencilla sería la dilatación seguida de una ero-
sión.
En el filtrado de cierre de una imagen A por un elemento
estructurante B se define como la dilatación de A por B
seguida de la erosión por el mismo elemento estructuran-
te. Si A no cambia con el cierre por B se dice que A es
cerrada respecto a B.
La aplicación de la dilatación produce una extensión de
la imagen original. Gracias a ella pueden rellenarse hue-
cos de los objetos que forman la imagen, pero a su vez
se aumenta el tamaño de éstos. La aplicación de la ero-
sión devuelve a los objetos el tamaño inicial que tenían.
El cierre morfológico binario permite rellenar estructuras
sin modificar el tamaño inicial de éstas.
En la figura 2 aparece un ejemplo de aplicar el filtrado
morfológico de cierre a una imagen con grietas previa-
mente procesada con los algoritmos anteriormente des-
critos.

V. Detección automática de las grietas

El aprendizaje y posterior clasificación se realizará me-
diante árboles de decisión. Los arboles de decisión son
uno de los métodos de aprendizaje inductivos más usa-
dos. Consisten en aproximar una función desconocida a
partir de ejemplos positivos y negativos de esa función.
Estos ejemplos serán en realidad pares [x, f (x)], donde x
es el valor de entrada y f (x) el valor de la función aplica-
da a x. En un árbol de decisión cada nodo del árbol es un
atributo (campo), y cada rama representa un posible valor
de ese atributo.
Gracias a todo el trabajo anterior dedicado al preproce-
samiento se consigue una imagen final con una grieta
claramente definida. No obstante, esta imagen ha de ser
adaptada para posteriormente llevar a cabo el proceso de
aprendizaje y clasificación siempre premiando la mínima
pérdida de información de interés. Para ello se utilizarán
integrales proyectivas.
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(a) Imagen original (b) Negativo (c) Transformada logarítmica

(d) Filtrado Bilateral (e) Algoritmo de Canny (f) Filtrado Morfológico

Fig. 2: Resultado del preprocesamiento paso a paso. Cada imagen es el resultado de aplicar un método a la imagen
anterior. La primera fila representa la imagen original, negativa y la transformada logarítmica. En la segunda fila se
puede ver el resultado de aplicar el filtrado bilateral, el algoritmo de Canny y el filtrado morfológico.

A. Simplificando las imágenes: Integrales proyectivas

Una integral proyectiva (o proyección) consiste en el
cálculo de la media de los valores de gris de una imagen
a lo largo de las filas o columnas de píxeles. Este método
es utilizado normalmente para el reconocimiento facial.
Este trabajo está basado en imágenes de 320 × 320 pí-
xeles, lo cual se traduce en 102400 datos. Tras obtener
las integrales proyectivas cada imagen será transformada
en 2 vectores de 320 datos (uno para la integral proyec-
tiva vertical y otro para la integral proyectiva horizon-
tal) lo cual nos dará un total de 640 datos. Esto conlleva
una importante reducción de la información a la vez que
se mantiene un buen nivel caracterizador de cada tipo de
imágenes. En las figuras 3 y 4 se muestra el resultado de
obtener las integrales proyectivas horizontales y vertica-
les respectivamente a una imagen con grietas. En la figura
correspondiente a la integral proyectiva horizontal, el eje
vertical se corresponde con las filas de la imagen y el ho-
rizontal con la suma de los valores de los píxeles de cada
fila. Para la integral proyectiva vertical, los significados
de los ejes son intercambiados siendo el eje horizontal el
número de columna de la imagen y el vertical la suma de
los valores de los píxeles para cada columna.
Alcanzado este punto, las imágenes están completamente
procesadas y con la información necesaria para el apren-
dizaje y el procesamiento posterior.

B. Proceso de aprendizaje y clasificación

Todas las aplicaciones de aprendizaje necesitan datos
de entrada y resultados. En este sistema, los datos de en-
trada son las integrales proyectivas de la imagen y los
resultados son la existencia o no de una grieta en la ima-
gen, así como la descripción del tipo.
Para llevar a cabo la implementación se ha utilizado el
entorno Weka [8] debido a la facilidad que ofrece para
trabajar con una gran colección de herramientas. Entre
todas las herramientas que ofrece se ha utilizado J48, la

Fig. 3: Ejemplo de integral proyectiva horizontal

cual es una implementación del algoritmo C4.5.
El algoritmo C4.5 fue propuesto por Quinlan [9] en 1993,
que estaba a su vez basado en el algoritmo ID3 [10], tam-
bién propuesto por Quinlan. Este algoritmo se utiliza para
generar árboles de decisión. Estos árboles pueden ser uti-
lizados posteriormente para clasificación, es por esto que
C4.5 se denomina un Clasificador estadístico.
Una vez aplicado el clasificador estadísico se obtendrán
2 modelos de clasificación, uno para las integrales pro-
yectivas verticales y otro para las integrales proyectivas
horizontales. Estos dos modelos se le aplicarán a futu-
ras imágenes y dando como resultado la no detección de
grietas (ningún modelo detecta grieta), detección de grie-
tas horizontales o verticales (cuando solo un modelo de-
tecta grietas) o la detección de grietas en forma de malla
(ambos modelos detectan grietas).
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Fig. 4: Ejemplo de integral proyectiva vertical

VI. Resultados

Tras realizar diferentes experimentos durante el pro-
ceso de desarrollo para descubrir los valores óptimos, se
ha realizado un experimento final con 400 imágenes de
diferente tipo, concretamente 100 de cada categoría (Sin
grietas, Con grietas horizontales, Verticales y de Malla).
Para realizar el aprendizaje se ha utilizado un aprendizaje
mediante validación cruzada (Cross–validation). En esta
técnica se repite varias veces el aprendizaje con diferentes
conjuntos de aprendizaje y test para finalmente calcular la
media de los resultados. Tras el proceso de aprendizaje se
obtiene un modelo para la integral proyectiva vertical de
23 niveles de profundidad con 45 nodos de los cuales 23
son nodos hoja y otro modelo para la integral proyectiva
horizontal de 9 niveles de profundidad con 23 nodos de
los cuales 12 son nodos hoja.
En la Tabla I se pueden ver los resultados obtenidos. La
columna Éxito indica el procentaje de imágenes que se
han clasificado correctamente. La columna Errores de
clasificación indica los errores en los que el sistema ha
clasificado una grieta incorrectamente y, finalmente, la
columna Error total indica los casos en los que se ha cla-
sificado una imagen como grieta cuando en realidad no la
había o viceversa.
Los resultados son positivos, siendo el porcentaje de éxi-

TABLA I: Resultados del experimento

Tipo Éxito Error clasif. Error total
Horizontal 72 % 19 % 9 %
Vertical 67 % 24 % 9 %
Malla 97 % 3 % 0 %
Ninguna 75 % 0 % 15 %
Total 80.25 % 11.5 % 8.25 %

to superior a dos de cada tres para todos los tipos de imá-
genes y, en general, por encima del 80 %. El porcentaje
es menor en la imágenes horizontales y verticales, ya que
son las que más confusión pueden crear al sistema. Ade-
más, en las imágenes con una sola grieta es donde más

variedad se ha usado de cara a la clasificación, por tanto
es coherente que sea donde más errores se puedan encon-
trar. Por otro lado, en las imágenes con grietas en forma
de malla y sin grietas es lógico que no haya tantos erro-
res, ya que resulta más sencilla su clasificación.
Se había planteado la realización de comparaciones con
algunos de los otros métodos descritos en la Sec. II. Sin
embargo, no ha sido posible obtener el código de los res-
pectivos autores, bien porque no han contestado a los co-
rreos que se les han enviado o bien porque dichos algorit-
mos están en sistemas en explotación con algún grado de
protección del software. Partir de las descripciones de los
métodos indicados por los autores en los respectivos ar-
tículos se consideró que excedía las posibilidades tempo-
rales de este trabajo. Por otra parte, tampoco fue posible
encontrar los bancos de imágenes con las que los autores
originales proporcionaron los resultados en sus artículos,
por lo que tampoco se pudo recalcular los resultados de
este trabajo con los datos de aquellos artículos. Por ello,
únicamente se pueden proporcionar resultados de tipo ge-
neral, en los que se puede observar que el sistema DAGRI
proporciona resultados muy positivos. La Tabla II mues-
tra una comparativa con los resultados ofrecidos en el ar-
tículo “Automatic Pavement Crack Recognition Based on
BP Neural Network” (en adelante, Li et al. Method [5]).
Con el fin de ajustar el sistema DAGRI de la forma más
precisa al sistema con el que se realiza la comparativa,
se han eliminado del experimento las imágenes que no
contienen grietas, tal y como los autores realizaron en el
artículo anteriormente citado. También cabe destacar que
el sistema Li et al. Method realiza sus pruebas con un
número significativamente menor de imágenes (80/278,
50/141 para el primer y el segundo experimento respecti-
vamente) el cual se considera que puede ser insuficiente,
dadas las características del sistema.
En la Tabla II se puede comprobar como los resultados
son similares en el primer experimento, y en el segundo,
DAGRI es considerablemente menos preciso. No obstan-
te, aunque esto pueda parecer un fracaso, este sistema es
capaz de clasificar en 4 categorías: grietas en malla, grie-
tas horizontales, grietas verticales y sin grietas. En parti-
cular, DAGRI es capaz de realizar clasificaciones de imá-
genes en las que no aparezcan grietas, aspecto que el sis-
tema Li et al. Method no es capaz de realizar. De hecho,
en el caso del sistema Li et al. Method hay que realizar
una clasificación previa para distinguir las imágenes en
las que aparezcan grietas, lo cual ralentiza el proceso.

TABLA II: Comparativa

Método Éxito grietas Malla Éxito grietas lin.
DAGRI 99 % 78 %
Li et al.[5] 97.5 % 87.5 %

Método Éxito grietas hor. Éxito grietas ver.
DAGRI 77.7 % 73 %
Li et al.[5] 100 % 88 %
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VII. Conclusiones

Con esta investigación se ha conseguido realizar un sis-
tema capaz de clasificar, con un alto índice de aciertos, un
conjunto de imágenes con grietas. No obstante este traba-
jo puede ser continuado y mejorado. Una posible mejo-
ra sería realizar una primera clasificación distinguiendo
si existe o no grieta sin tener en cuenta el tipo o probar
otros sistemas de aprendizaje. Esto podría incrementar el
índice de acierto.
Como futuro trabajo se plantea la integración del sistema
completo en un sistema empotrado para su uso en tiem-
po real. Los experimentos realizados han sido llevados a
cabo en un entorno de simulación partiendo de unas imá-
genes previamente obtenidas y sin restricciones de tiem-
po. Por lo tanto el siguiente paso en la investigación será
la integración en un sistema real la cual creemos que se
podrá realizar sin grandes dificultades ya que los cálcu-
los necesarios para la clasificación no son excesivamente
complejos.
Por otro lado, se considera que esta línea de investigación
es bastante interesante y hay un gran interés público en
este tipo de sistemas. A pesar de lo cual, encontrar bases
de datos públicas de imágenes para poder hacer pruebas
ha sido prácticamente imposible, y es por ello que se insta
a la comunidad a compartir dichas imágenes en reposito-
rios públicos.
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Abstract—The evolution in low power communications and
low cost electronics is pushing up the deployment of more
and more devices, which traduces in an overcrowded radio
electrical environment. This overcrowd requires new mechanisms
to mitigate it, and therefore, Cognitive Radio and Multi Radio
techniques become relevant. These techniques are gaining the
attention of the research community, becoming a trendy research
theme. Due to the difficulty for deploying large networks with
research purposes, simulators arises as an useful alternative.
Simulators are a research field itself, being based on different
components, from where propagation models is one of the
principals, allowing the simulation of different environment
conditions. This work presents a deep analysis of the different
wireless propagation models in a well-known simulator, focusing
on the packet delivery ratio, error rate and energy consumption.
The different models are compared under different conditions,
varying the node density and sending frequency of each scenario.

Index Terms—propagation models, multi radio, WSN, AODV

I. INTRODUCTION

The evolution in low power communications and low cost
hardware is pushing up the society into a world where ev-
erything is interconnected. Crowd of connected devices is
based on Wireless Sensor Networks (WSN), [1] due to the
worldwide legal limitations tend to use the 2.4GHz Industrial,
Scientficial and Medical (ISM) band. Nowadays researchers
are studying how to mitigate the impact of a huge amount
of devices working in the same frequency. Depending on the
frequency, each standard defines a number of channels, which
use different management techniques. This work focuses on
the analysis of low-power and low-rate wireless connectivity
using the IEEE 802.15.4-standard, which defines up to 15
channels in the 2.4GHz ISM-band.

Different applications are increasing the number of devices
that coexist in the same ISM-bands and channels, which
derive in overcrowded channels with a high collision-rate. The
increment in the number of collisions and the downturn in the
throughput lead to developing new techniques that improve
the coexistence such as software defined radios or cognitive
radio.

The analysis of these problems is usually difficult, as long
as involve hundred or thousand devices, thus the research
community turns to simulation environments, which give the
opportunity to study those behaviours in detail. This peak in
simulation use leads us to another question, are the wireless
propagation models in the simulators reliable enough? How do
they influence a study? These open questions are studied in
the present article, analyzing the impact of different wireless
propagation models to different scenarios based on single-
/multi-radio and node density.

The rest of the paper is organized as follows: Section
II provides an overview of different wireless propagation
models available for simulation, as long as a short literature
review. Section III presents the system design, which is mainly
focused on minimizing the collisions in order to improve
the throughput of the networks. Section IV presents a deep
analysis in terms of Packet Delivery Ratio (PDR), Error Rate
(ER) and energy consumption for the propagation models
analyzed. Finally, in Section V the results are discussed and
the most relevant conclusions of this paper are presented.

II. STATE OF ART

The study of wireless propagation models in simulation
environment is not under the focus of the research community,
regardless its importance. Lots of studies such as [2], [3],
[4], [5] or [6] are based on simulation results to justify their
innovation, but not as many studies analyze the impact of
wireless propagation models in the results obtained. Some
studies such as [7], discuss about the improvement in the
propagation characteristics through the use of cognitive radio
techniques. Nevertheless, and in spite of the fact that this
work considers the propagation models characteristics, it does
not evaluate different propagation models, remaining open the
question about the impact of the wireless propagation models
on the results.

Grudén et al. [8] have analyzed the radio environment in
a close space, such as a jet engine, carrying out empirical
tests. From those tests they simply consider the environmental
factor inside the jet engine, discarding the comparison with
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different wireless propagation models. In the same way goes
the work of Patri et al. [9]. Their work analyses the radio
frequency propagation in an underground coal mine. They
focus on some physical parameters such as path loss, node
distance and packet error rate (PER), but they do not consider
the impact of using other propagation models.

Another interesting work has been developed by He et
al. [10]. They discussed different propagation models and
proposed a new one based on 3D radio propagation environ-
ments for indoor ZigBee WSNs. This new wireless propa-
gation model considers the nearby obstacles, but it is mainly
focused on indoor environments, discarding outdoor scenarios.
The authors carry out a comparison between the simulated
propagation model and a real use case where they validate
their model, but do not consider the analysis of different
propagation models for simulation purposes.

However, different propagation models already exist in the
network simulators. For example, OMNeT++, a well known
network simulator includes both idealistic and realistic models
[11], allowing the researchers to test the behaviour under
several propagation circumstances.

Propagation models can be classified into two groups: de-
terministic and probabilistic models. Deterministic models are
conceived to represent the radio behaviour without taking into
account the environment. They adjust the range of the antenna
depending on the radio parameters, such as the transmitter
power, the antenna gain and so on. Probabilistic models
take a different approach simulating environment effects like
reflections with external objects or interactions between radios.
Some of the most representative models are described below.

A. Free Space Model

This model is a deterministic model that calculates the
signal attenuation over a given distance d. Eq. 1 defines how
the signal decreases, depending on the radio parameters:

Prdet(d) =
PtGtGrλ

(4π)2d2L
(1)

where Pt represents the transmission power, Gt and Gr

the gain of the transmitter and receiver antenna, λ is the
wavelength and L is the loss factor. The main disadvantage of
the model is its deterministic behaviour. Physical effects like
fast fading, reflection or scattering are not taken into account,
so it is an ideal approach.

B. Two Ray Ground Model

This is another deterministic model, which determines the
signal attenuation similarly to the Free Space model, but
considering the reflection on the ground too. Eq. 2 defines
the path loss:

Prdet(d) =
PtGtGrh

2
th

2
r

d4
(2)

where ht and hr represent the height of the transceiver’s and
receiver’s antenna. Despite it is less idealistic than the Free
Space, it is not a realistic model.

C. Log Normal Shadowing Model

This is a probabilistic model which employs a normal distri-
bution to hand out reception power in the logarithmic domain.
The σ of the normal distribution can be modified, obtaining
the following expression for the log-normal distribution:

PrLogNormal(d;σ
2) ∼ LN(Prdet(d), σ

2) (3)

D. Rayleigh Model

This is also a probabilistic model which provides inten-
sive variation of the reception power for non-line-of-sight
communications. It hands out the reception power using a
Rayleigh distribution. The deterministic model serves as a base
to calculate the average power for the distribution.

PrRayleigh(d) ∼ Rayleigh(Prdet(d)) (4)

E. Rice Model

This model takes the Rayleigh one as a base and includes the
positive effects of a line-of-sight path to calculate the reception
power, as is shown in Eq 5:

PrRice(d, k) ∼ Rayleigh(Prdet(d), k) (5)

where k is the parameter which involves the associated effects
of a line-of-sight path. It offers a more realistic alternative than
the Rayleigh model.

F. Nakagami Model

This probabilistic model takes into account the fading
effects on the signal to disseminate the reception power using
a gamma distribution, as is shown in Eq. 6:

PrNakagami(d;m) ∼ Gamma(m,
Prdet(d)

m
) (6)

where the m parameter defines the fading effects. It has proved
itself well suited to reflect some realistic conditions [12].

III. METHODOLOGY

This work has been developed over the standard IEEE
802.15.4, because it is commonly used as a base for the
majority of WSN protocols.

The simulation software selected to carry out this compa-
rative study was OMNeT++, due to its capacity to simulate a
wide range of standard and non-standards protocols. However,
the software itself does not provide any protocol. It is neces-
sary to download model frameworks developed as independent
projects. For WSN, the framework used was INETMANET,
a branch of the INET framework that contains the standard
model library of OMNeT++, adding several additional features
mainly for mobile ad-hoc networks and Wireless Personal
Area Networks (WPANs).

The different elements from a network are implemented in
OMNeT++ through modules. These modules are single objects
that contain both, the functionality of a full-functional network
stack, covering from physical-layer to application layer and
the battery, wireless channel control, terminal interface, etc.
Therefore, the channel control module is responsible for
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Parameter Value
Effective Range (m) 65

Carrier Frequency (GHz) 2.4
Carrier sense sensitivity (dBm) −85

Transmit power (mW) 0.2
MAC queue length 50

MAC Ack Disabled
Routing Protocol AODV

Message Length (Bytes) 70
Channel number Single-Radio 0
Channel number Multi-Radio 0 / 5

Path Loss Alpha 2
SNR threshold (dB) 4

Transceiver High (m) 1
Receiver High (m) 1

Sigma 1
Nakagami m 1

K (dB) 8

TABLE I: Main fixed simulation parameters

handling the information about radio interfaces of nodes at
transmissions. For this reason, the main objective was to
evaluate the network behaviour depending on the propagation
model configured on the channel control module.

As a starting point, it was decided to compare the perfor-
mance over a single-radio model and the multi-radio model,
presented in [13], using a representative example in OM-
NeT++. Since the multi-radio model developed in the previous
work was implemented using AODV, this study uses the same
basic scheme allowing us to compare the results between the
two radio models.

The AODV example selected exists for OMNeT++ in the
framework INETMANET. It is called csma802154, and it is
included in the wpan examples folder. Nodes present in this
network example contain different modules like the referent to
the User Datagram Protocol (UDP), the Transmission Control
Protocol (TCP) or the Internet Protocol (IP), a routing module
for mobile ad-hoc networks (MANETs) and a battery module.
Furthermore, the module of the Network Interface Card (NIC),
corresponding to an IEEE 802.15.4 standard interface is also
present.

Modifying the propagation model of this example is a trivial
task, because the module contains a parameter with several
propagation models, including the Free Space model, the Two
Ray Ground model, the Rice model, the Rayleigh model, the
Nakagami model and the Log-normal Shadowing model.

IV. EXPERIMENT AND RESULTS

Simulations have been carried out using a static scenario.
The nodes are placed applying a random spatial distribution in
a two-dimensional square area. In the interest of making these
experiments reproducible, we present the main parameters of
physical, link and network layer in Table I.

After a testing period checking the correct behaviour of
the simulation, the time was limited to 3600 seconds, due to
memory restrictions.

The test context is focused on the comparative between
the 6 propagation models described in Section II. In order

Parameter Value
Number of sending nodes 5 / 9

Number of multiple destination nodes 3
Node degree 5 / 15

Time between messages 1 / 30

TABLE II: Main variable simulation parameters

to try out these models, several scenarios have been carried
out. The main goal was to observe the behaviour under
diverse conditions, showing an overall conception about their
performance. The variable parameters modified during the
simulation runs are shown in Table II.

The comparison is based on two different interval times, 1
and 30 seconds. are not arbitrary values but they have proved
themselves as uncorrelated frequencies in the Kruskal-Wallis
test. For these sending frequencies, two different network
scenarios are tested, small scenarios and large scenarios. The
network size is represented through the node density (or node
degree, ND), where a large scenario corresponds to ND5 and a
small scenario corresponds to ND15. Both cases are compared
using a low-traffic scenario, which involves up to 15 active
nodes, sending and/or receiving data to/from the network. In
addition, a high-traffic scenario has also been tested for the
ND15, involving up to 36 nodes, sending and/or receiving data
to/from the network.

To accomplish a fair comparative between models, three
primary aspects of the network performance have been anal-
ysed: packet delivery ratio (PDR), error rate (CR) and energy
consumption. The name of the propagation models has been
abbreviated in the graphics. The abbreviations FS, TR, RI,
NA, RA and LN correspond to Free Space, Two Ray, Rice,
Nakagami, Rayleigh and Log Normal, respectively.

A. Packet Delivery Rate Analysis

The PDR represents the number of messages successfully
sent. This parameter gives a precise overview of the propa-
gation model details among different scenarios with different
density, sending frequency and traffic conditions.

1) Low-Traffic Scenario: Node density 5 and 15 were
analysed for a sending frequency of 1 and 30 seconds. Results
shown in Fig. 1 − 4 offer interesting details about the network
performance when different models are used. Generally, de-
terministic models present the best delivery ratio as is was
expected since they are conceived to represent an idealistic
transmission. On the contrary, Nakagami and Rayleigh show
very poor ratios, far away of deterministic results. Their means
and medians are the worst among the probabilistic models. On
the other hand, Log-Normal model seems to be the statistic
model, obtaining the best ratio results. In addition, it shows
close means and medians to deterministic models in some
scenarios, even improving the Log Normal performance under
density 15 and a 1 second for the sending frequency. Multi-
radio examples shows the same trend than single-radio, pre-
senting only better delivery ratios with deterministic models.
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Fig. 1: PDR in low-traffic scenarios under density 5 and 1s
sending frequency.

Fig. 2: PDR in low-traffic scenarios under density 5 and 30s
sending frequency.

2) High-Traffic Scenario: In order to test the behaviour on
a high traffic network, simulations were run under density 15,
increasing the number of senders up to 9 nodes. Figures 5 6
show the results for these scenarios. The observed trend is sim-
ilar to low-traffic. Nakagami and Rayleigh present the worst
results and Log-Normal stands out among the probabilistic
models. When probabilistic models are used, the multi-radio
modules does not offer a behaviour improvement.

B. Error Rate Analysis

The collision rate or error rate indicates the amount of
collisions per message sent. Lower values are associated to
fewer collisions, therefore the network performance is worst
for high values of this rate. Scenarios were explained in

Fig. 3: PDR in low-traffic scenarios under density 15 and 1s
sending frequency.

Fig. 4: PDR in low-traffic scenarios under density 15 and 30s
sending frequency.

Sections IV-A.
1) Low-Traffic Scenario: Node density 5 and 15 were

analysed for a sending frequency of 1 and 30 seconds. Results
shown in Fig. 7 − 10 does not show an overall trend. The
different propagation models offer different behaviours across
the scenarios. However, for most of the cases, Two Ray
achieves the lowest error rate. Regarding on the single-radio
or multi-radio performance, the error rate is fewer for the 1
second scenarios when a multi-radio device is employed. The
behaviour for 30 seconds scenarios shows similar results.

2) High-Traffic Scenario: The high-traffic scenario in-
cluded simulations under node density 15. Figures 11 12 show
the results for these scenarios. The observed performance is
dissimilar than low-traffic. It seems to exist a certain trend for
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Fig. 5: PDR in high-traffic scenarios under density 15 and 1s
sending frequency.

Fig. 6: PDR in high-traffic scenarios under density 15 and 30s
sending frequency.

the different cases. Despite of the fact that Two Ray shows
the lowest error rate, Log-Normal offers the worst behaviour
in all scenarios. Nakagami and Rayleigh also present a similar
behaviour along the different cases. Regarding on the radio
module, the error decreases when multi-radio is used. The
improvement is more significant in 1 second scenario.

Rayleigh and Rice median are similar but Rayleigh mean
is considerably fewer. Log Normal model achieves the worst
results.

C. Energy Consumption Analysis

The following figures show the consumed energy during the
simulations under the same scenarios explained in Sections
IV-A and IV-B.

Fig. 7: ER in low-traffic scenarios under density 5 and 1s
sending frequency.

Fig. 8: ER in low-traffic scenarios under density 5 and 30s
sending frequency.

1) Low-Traffic Scenario: Figures 13 − 16 show the results
for node densities 5, 15 and 1, 15 seconds for sending
frequency. Both radio modules were analysed, offering diverse
results. Free Space and Two Ray results shows the higher
consumption under node density 5. On the other hand, Nak-
agami and Rayleigh offer the lowest consumption among the
models. As was expected, multi-radio module presents a higher
consumption than the single-radio.

Under scenarios with 15 density, the trend is not so clear.
Single-radio scenarios with a sending frequency of 1 second
keeps the ND5 behaviour whereas the other scenarios present
a completely different performance. It cannot be obtained an
overall performance among the models.
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Fig. 9: ER in low-traffic scenarios under density 15 and 1s
sending frequency.

Fig. 10: ER in low-traffic scenarios under density 15 and 30s
sending frequency.

2) High-Traffic Scenario: Scenarios under node density 15
were tested. Figures 21 − 24 show the results for these cases.
As occurred in low traffic ND5 scenarios, Nakagami and
Rayleigh offer the best consumption whereas Log Normal and
Free Space show the worst consumption. Regarding the multi-
radio behaviour, it increases the consumption of the single-
radio example.

V. DISCUSSION AND CONCLUSION

This paper has carried out an analysis of the influence
of propagation models in WSN. The simulations also have
obtained information about their impact when a multi-radio
model is used, instead a common single-radio model. Due to
the amount of data provided in Section IV, we discuss the

Fig. 11: ER in high-traffic scenarios under density 15 and 1s
sending frequency.

Fig. 12: ER in high-traffic scenarios under density 15 and 30s
sending frequency.

results separately.

A. Packet Delivery Rate Discussion

Several conclusions can be obtained from Fig 1–6. De-
terministic models (Free Space and Two Ray) present the
best PDR in all scenarios. They barely include environmental
effects on the propagation therefore it was the expected be-
haviour. There is also a trend for the probabilistic models. Log
Normal stands out, showing results near deterministic models.
Rayleigh, Rice and Nakagami models present really low rates.
The reason of this behaviour could reside on the node’s ability
to create the routes. Since AODV needs to send messages to
establish the path for packets, low delivery rates for that kind
of message could prevent some routes formation. Without the
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Fig. 13: Energy Consumption in low-traffic single-radio sce-
narios under density 5 and 1s sending frequency.

Fig. 14: Energy Consumption in low-traffic multi-radio sce-
narios under density 5 and 1s sending frequency.

proper routes, PDR will decrease dramatically.

Analysing the overall performance of the network, multi-
radio shows better results for a sending frequency of 1 in
ND15 examples. Those scenarios present a higher traffic load,
therefore, obtaining a better result using a second radio work-
ing was the expected result. When time frequency is increased
to 30 seconds, single-radio nodes have enough time to handle
the messages and multi-radio does not improve its behaviour.
The PDR’s increment for 30 seconds scenarios respecting to
1 second scenarios also supports this fact. For lower density
scenarios, there are not remarkable improvements or even a
downturn in terms of performance.

Fig. 15: Energy Consumption in low-traffic single-radio sce-
narios under density 5 and 30s sending frequency.

Fig. 16: Energy Consumption in low-traffic multi-radio sce-
narios under density 5 and 30s sending frequency.

B. Error Rate Discussion

Figures 7–12 show the error rate results. Due to the per-
formance differences between low and high density scenarios,
a separately discussion is carried out. Low density scenarios
do not present a trend among the models. There is not a
conclusion which could be obtained from the results respecting
to the propagation models.

Regarding on the overall behaviour, multi-radio scenarios
present less collision rate than single radio’s. The traffic load
scenario, due to the high frequency, explains the best result
achieved. On the other hand, the improvement on the network
performance when the sending frequency is increased to 30
seconds, can also be observed through the lower error rates
for those scenarios.
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Fig. 17: Energy Consumption in low-traffic single-radio sce-
narios under density 15 and 1s sending frequency.

Fig. 18: Energy Consumption in low-traffic multi-radio sce-
narios under density 15 and 1s sending frequency.

High density cases show a trend over the different scenarios.
Two Ray model always shows the lowest error rate. In addition,
Free Space model also seems to be the second best in most of
the cases. Therefore, we could affirm that deterministic models
present a better behaviour according to the error rate. For high
traffic scenarios, multi-radio model achieves a lower error rate
as was expected due to the traffic load. However, difference
between both radio models becomes smaller for a sending
frequency of 30 seconds.

Keeping in mind the PDR results, it does not seem to be a
relation between low PDR values and abnormally high error
rates. The possible cause resides on the node’s ability to form
the routes. If they cannot, collisions related to the application
messages would not present high values whereas the packet

Fig. 19: Energy Consumption in low-traffic single-radio sce-
narios under density 15 and 30s sending frequency.

Fig. 20: Energy Consumption in low-traffic multi-radio sce-
narios under density 15 and 30s sending frequency.

delivery ratio will decrease significantly.

C. Energy Consumption Discussion

Battery consumption results are shown in figures 13 − 24.
It does not seem to exist an overall behaviour. For most of the
single-radio scenarios, deterministic models present the higher
consumption, but not for all cases. In a similar way the best
consumption, associated to Nakagami and Rayleigh models.
The lack of a trend prevents to determine a conclusion about
the influence of radio models.

Comparing individually single-radio and multi-radio results,
it can be observed a higher consumption on the multi-radio
scenarios. It was the expected behaviour, due to the presence
of an additional radio. However, the multi-radio consumption
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Fig. 21: Energy Consumption in high-traffic single-radio sce-
narios under density 15 and 1s sending frequency.

Fig. 22: Energy Consumption in high-traffic multi-radio sce-
narios under density 15 and 1s sending frequency.

do not duplicate single-radio consumption at any case.

D. Overall conclusion

General performance of deterministic and probabilistic
models is remarkably different. Deterministic models offer
a significantly better behaviour at any condition. Therefore,
researchers should take into account not only idealistic envi-
ronments but also realistic ones. Employing both deterministic
and probabilistic models will lead to better approximations to
the real performance of a WSN. Due to the dissimilar results,
providing detailed information about the used model should
be also a primary aspect of a research, in order to allow the
replication of the experiments.

When a deterministic propagation is used, the multi-radio

Fig. 23: Energy Consumption in high-traffic single-radio sce-
narios under density 15 and 30s sending frequency.

Fig. 24: Energy Consumption in high-traffic multi-radio sce-
narios under density 15 and 30s sending frequency.

model presents better results for high traffic and high node
density as was presented in our previous work [13].

However, if a probabilistic propagation is used, the per-
formance of multi-radio model is always worse than the
single radio. The main reason of this behaviour could be the
interactions between radios in multi-radio models.

VI. FUTURE WORK

A future work should go deeply into the misbehaviour
regarding the interactions between radios. The main reason of
the problem needs to be found in order to plan an achievable
solution. Other research line will be analysing the behaviour
under a different routing algorithm or protocol. Using a
specific wireless algorithm, focused on the managing of a
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multi-radio model. A multi-radio oriented policy could serve
to reach or improve the single-radio behaviour for all the
scenarios.
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Resumen— Los sistemas basados en reglas (RBS) utilizan RE-
TE como uno de sus principales mecanismos para reconocer pa-
trones y disparar las reglas consecuentes. Tradicionalmente, éste se
ha implementado en sistemas con altas capacidades computaciona-
les debido a sus altos requerimientos de memoria y cómputo. Sin
embargo, el actual auge de dispositivos de reducido tamaño, coste y
prestaciones utilizados en las redes inalámbricas de sensores dentro
del marco de la IoT, hace especialmente interesante portar este mo-
delo al nuevo paradigma distribuido. RETE parte de unos hechos
evaluados externamente, quedando fuera del modelo la gestión de
los requerimientos computacionales requeridos para esta tarea. En
este trabajo se propone un modelo matemático ampliado, basado en
RETE, que va a expandir el control de todo el proceso de cómputo
desde la introducción de las variables de entrada hasta la detección
del patrón que dispararía la regla, pasando por la evaluación de los
hechos. El modelo propuesto permite balancear la calidad del re-
sultado frente al consumo de recursos computacionales y de comu-
nicaciones a través de ciertos parámetros simples en los nodos. En
este trabajo se incluyen resultados experimentales obtenidos me-
diante simulación que demuestran la validez y potencial utilidad de
la propuesta.

Palabras clave— RETE, Sistemas Basados en Reglas, Reconoci-
miento de patrones para reglas, WSN, IoT

I. Introducción

EL desarrollo y optimización de técnicas de recono-
cimiento de patrones en la década de los 80 exten-

dió el uso de los sistemas basados en reglas. El algoritmo
RETE propuesto por Forgy [1] sentó un importante pre-
cedente debido a la eficiencia que presentaba trabajan-
do con grandes volúmenes de reglas. Desde entonces, se
han propuesto muchas mejoras al algoritmo original, que
sigue siendo la base de muchos sistemas de producción
basados en reglas de la actualidad [2]. Por una parte, la
computación paralela dio lugar a los sistemas basados en
reglas distribuidos. Por otra, los lenguajes de definición
de las reglas fueron evolucionando, siendo cada vez más
declarativos y menos procedurales. Estas nuevas caracte-
rísticas, más el incremento de la potencia de los compu-
tadores de la época, sentaron las bases necesarias para
el desarrollo de sistemas más complejos compuestos por
componentes autónomos que se acabaron denominando
agentes; concepto ampliamente utilizado en la década de
los 90. La idea de módulos software autónomos capaces
de colaborar y de tomar decisiones en respuesta a los es-
tímulos de un entorno complejo y cambiante replanteó la
manera en que se concebía la inteligencia artificial [3].
En la actualidad nos vemos inmersos en el desarrollo del
concepto de Internet of Things (IoT por sus siglas en in-
glés), que en esencia surge de las posibilidades que plan-
tea la miniaturización de la tecnología de computación y
comunicación, y engloba un amplio rango de disciplinas

1Arquitectura de Computadores, Electrónica y Tecnolo-
gía Electrónica. Universidad de Córdoba (España). e–mail:
fernando.leon@uco.es

2jmpalomares@uco.es
3olivares@uco.es
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[4][5]. También surge como respuesta necesaria al mun-
do tecnológico que viene, donde los dispositivos conec-
tados a redes globales se contarán por miles de millones
y la mayor parte del tráfico no será generado por seres
humanos [6]. Tecnologías relativamente recientes, como
la identificación por radiofrecuencia (RFID) o las redes
inalámbricas de sensores (WSN) están siendo claves en
el desarrollo de la IoT, ya que han hecho posible el inicio
de la computación ubicua[7].
La tecnología WSN utiliza dispositivos pequeños deno-
minados motas que colaboran para extraer datos del en-
torno mediante enlaces inalámbricos. La principal carac-
terística de las motas es que están muy restringidas debi-
do principalmente a su reducido coste, consumo y tama-
ño. Esta tecnología se está empezando a utilizar en secto-
res clave como entornos industriales, aplicaciones milita-
res, aplicaciones ambientales, entornos urbanos, infraes-
tructuras o medicina[8].
Este trabajo se enmarca dentro de una línea de investi-
gación de usos no convencionales de la tecnología WSN,
y la principal motivación es el desarrollo de técnicas es-
pecíficas que permitan no solo extraer y acumular sim-
ples datos del entorno sino extraer conocimiento verda-
deramente útil según el contexto de la aplicación, y para
cumplir este objetivo planteamos utilizar las WSN como
sistemas basados en reglas distribuidos. En esta publica-
ción proponemos un modelo alternativo al clásico RETE
que permita minimizar los recursos de cómputo y de red
necesarios para su ejecución, ya que pretende detectar las
condiciones de las reglas en cada mota.

II. Revisión Científico–Técnica

A. RETE original

Forgy [1] introdujo RETE en 1982. El algoritmo origi-
nal plantea cada regla como un grafo acíclico compuesto
por nodos de dos tipos: α y β. Un hecho es una afirmación
lógica realizada sobre datos o entradas del sistema, y se
representan por tuplas ordenadas de datos puntuales. RE-
TE modela los antecedentes de cada regla como un árbol
cuyos nodos son las premisas que dan lugar al disparo de
la misma. Los nodos α son el conjunto de nodos hoja del
árbol y en una primera fase modelan hechos simples que
vienen dados como entradas al sistema. La segunda fase
es la red β, donde los nodos encadenan operaciones lógi-
cas sobre las afirmaciones de α hasta un resultado final,
que supone la satisfacción del predicado de la regla. Por
último, cada ejecución del algoritmo RETE recoge una
lista de predicados que se satisfacen, resuelve posibles
conflictos y asigna un orden de ejecución de las reglas.
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B. Limitaciones de RETE y mejoras propuestas

RETE sentó las bases del reconocimiento de patrones
al ser el primer algoritmo que permitió hacer frente a vo-
lúmenes de reglas inmanejables hasta el momento. Esen-
cialmente, el método sacrifica memoria a cambio de ve-
locidad de cómputo, aunque para grandes volúmenes de
datos este consumo de memoria supone un problema se-
rio. Como es de suponer, muchas mejoras se han venido
proponiendo hasta la fecha.
TREAT [9] fue el primer gran avance en los sistemas re-
conocimiento de patrones tras RETE. No es exactamente
una mejora, ya que aunque parte de TREAT es similar a
RETE, el primero presenta un método diferente para el
reconocimiento de patrones y no utiliza memoria en los
nodos beta. Gracias a esta propuesta, se reduce el número
de comparaciones y de uso de memoria. Todo lo cual se
traduce en una mayor velocidad de respuesta.
El campo de la Inteligencia Artificial en la industria de los
Videojuegos ha sido uno de los grandes impulsores de las
mejoras de RETE debido al gran uso de patrones y reglas
en este tipo de aplicaciones. Un mecanismo más eficiente
en términos de velocidad de procesamiento fue propues-
to por Wright y Marshall [10] denominado RETE*. Este
mecanismo se centra en optimizar los nodos beta, dotán-
doles de cierta flexibilidad en la gestión de la memoria de
dichos nodos.
Recientemente se han propuesto [11][12][13] mejoras en-
caminadas a reducir el espacio de búsqueda de patrones,
desactivando todas aquellas reglas que no son suscepti-
bles de estar disponibles según el contexto de ejecución
actual. Para ello, se aplican funciones hash sobre los no-
dos alfa para aumentar la velocidad de matching.

C. RETE distribuido y con restricciones de cómputo

Existe una clara tendencia hacia un despliegue máximo
de sistemas de toma de decisión con múltiples elemen-
tos, bien sea a través del soporte de Cloud Computing, de
las WSN, IoT u otros sistemas distribuidos. Esta tenden-
cia también ha tenido influencia en RETE, proponiéndose
mecanismos que lo dotan de un carácter distribuido. A su
vez, los nodos que componen los sistemas distribuidos se
presentan con elevadas restricciones de cómputo y me-
moria, que difieren en mucho de las especificaciones de
los nodos de los sistemas RETE clásicos.
Ligado al ámbito de la Inteligencia Artificial para Video-
juegos, Madden [14] realizó una propuesta para optimi-
zar RETE en sistemas multiagentes con baja memoria.
En ella se introducen una serie de optimizaciones bus-
cando minimizar el uso de memoria manteniendo un alto
porcentaje de recursos compartidos, lo cual hace que la
reducción del rendimiento se mantenga a un nivel acota-
do. Este trabajo hace hincapié en la eficiencia del uso de
memoria y de los requisitos de cómputo.
Para lograr la distribución de RETE, el sistema RUNES-
II [15] se apoya en las plataformas Cloud Computing pa-
ra construir un motor de distribuido de reglas basado en
RETE mediante el modelo distribuido por paso de men-
sajes. Este trabajo se centra principalmente en aumentar
el rendimiento de los sistemas de comunicaciones.

III. Replanteamiento del modelo RETE

En esta sección se describirá un modelo matemático
basado en RETE. La principal motivación es hacer com-
patible el reconocimiento de patrones en redes de dis-
positivos muy restringidos, como suelen ser las motas
que conforman las WSN. El modelo matemático pretende
sentar una base sólida para su implementación, e introdu-
ce una serie de optimizaciones que reducirán las necesi-
dades de recursos de cómputo y de red para llevar a cabo
su tarea. Como solución de compromiso entre el consumo
y la eficacia del método, las optimizaciones son controla-
bles de manera dinámica, con lo que se puede lograr una
adaptación en tiempo real a la carga del sistema en fun-
ción de las necesidades.
Partiendo de RETE, el modelo propuesto divide el árbol
de las reglas en tres partes: árboles α, interfaces αβ y ár-
bol β. El proceso de reconocimiento de patrones utiliza
valores de entrada, los somete a una serie de operacio-
nes y ofrece como resultado un valor booleano, que re-
presenta si el patrón ha sido reconocido. Las entradas se
obtienen de sensores o de variables del sistema, y éstas
son operadas por operadores aritméticos dentro de los ár-
boles α. Los resultados de los árboles α, almacenado en
las raíces de los mismos, se combinan entre sí mediante
operadores relacionales en las interfaces αβ, produciendo
así hechos evaluados. Así, hemos introducido el concep-
to de nodo αβ en sustitución de los antiguos nodos α, que
ahora se modelan mediante un árbol. La razón de este
cambio es tener bajo control del modelo todo el cálculo
previo de los hechos, para poder someterlo a restricciones
controladas y, por lo tanto, minimizar la carga del sistema
cuando sea conveniente. Por último, el patrón será reco-
nocido mediante la combinación lógica de estos hechos
en el árbol β, tal y como se hace en RETE.
Teniendo en cuenta esta breve descripción previa, se pue-
de observar un criterio de división de las partes. Cada
nivel tiene un dominio de entrada, un conjunto de ope-
radores y un dominio de salida. Los árboles α operan
variables del dominio de los datos del mundo real utili-
zando operadores aritméticos, su salida es el resultado de
una expresión matemática definida en el mismo dominio
de entrada. La interfaz αβ relaciona valores del dominio
del mundo real para producir un resultado en el dominio
booleano (verdadero, falso e indefinido) utilizando opera-
dores relacionales. Finalmente el árbol β combina los he-
chos resultantes de las interfaces αβmediante operadores
lógicos para componer la expresión del patrón a detectar,
cuyo resultado es un valor también booleano. La Figura
1 ilustra la división del árbol en las tres zonas descritas.
La sección se estructura de la siguiente manera: la par-

te III-A se centra en el planteamiento matemático de la
propuesta. En la parte III-B se expone el árbol de las re-
glas desde el punto de vista de la arquitectura, donde se
introducen consideraciones importantes para comprender
los mecanismos de optimización. Las partes III-C, III-D
y III-E explican la aportación del trabajo en cuanto a los
mecanismos de restricción introducidos.

A. Fundamentos matemáticos

Los sistemas basados en reglas utilizan reconocimien-
to de patrones para disparar reglas. Éstas pueden ser
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Fig. 1. Árbol α-αβ-β

definidas como estructuras condicionales formadas por
antecedente y consecuente; causa y efecto, respectiva-
mente. Así, ejecutar una regla es la consecuencia de que
su antecedente se ha cumplido.
Sea un antecedente una combinación lógica de hechos.
Y sea un hecho una relación entre valores cuyo resultado
solo puede ser verdadero, falso o indefinido (en el caso
en el que falten datos para poder realizar operaciones
y proporcionar un resultado). La estructura de árbol
descrita en el apartado anterior satisface la definición de
combinación de hechos; desde la entrada de datos hasta
una compleja expresión lógica. El enfoque matemático
debe empezar por proponer definiciones apropiadas para
toda esta estructura, incluyendo expresiones y variables
involucradas.

Definición 1. Sea Ω el dominio de los datos de entrada
del sistema.

Definición 2. Sea Θα el conjunto de operadores cuyos
operandos y resultado están definidos en Ω:

Θα = { f : Ωn → Ω} (1)

Definición 3. Sea un árbol α una estructura compuesta
por nodos a los que denominaremos nodos α. Cada nodo
α representa un valor definido en Ω; y la relación de hijos
a padre representa una operación definida en Θα, siendo
los hijos, operandos y el padre, el resultado. Este árbol
se puede expresar mediante una definición recursiva de
nodo α, dada la posibilidad de anidamiento que permiten
los operadores Θα al ofrecer una salida en el mismo
dominio que las entradas.

α = ω | ω ∈ Ω (2)

o

α = θα (ω0, ω1, . . . ωn) | ω0, ω1, . . . ωn ∈ Ω, θα ∈ Θα
(3)

Definición 4. Sea � = {Verdadero, Falso, Indefinido}
una extensión del dominio booleano que representa los
diferentes estados de un hecho.

Definición 5. Sea Θαβ el conjunto de operadores cuyos
operandos están definidos en Ω y su resultado en �:

Θαβ = { f : Ωn → �} (4)

Definición 6. Sea una interfaz αβ una transición de dife-
rentes nodos raíz de árboles α a un nodo que denomina-
remos β, el cual representa un hecho cuya evaluación se
define en �.

β = θαβ (ω0, ω1, . . . ωn) | ω0, ω1, . . . ωn ∈ Ω, θαβ ∈ Θαβ
(5)

Definición 7. Sea Θβ el conjunto de operadores cuyos
operandos y resultado están definidos en �:

Oβ =
{
f : �n → �} (6)

Definición 8. Dados un conjunto de árboles α evaluados
en hechos mediante un conjunto de interfaces αβ para dar
lugar a un conjunto de nodos β, se define la estructura de
árbol β mediante la aplicación de un conjunto de opera-
dores definidos en Θβ sobre los mismos. Al igual que en
los árboles α, aparece una definición recursiva al disponer
de una segunda expresión para los nodos β.

β = θβ (b0, b1, . . . bn) | b0, b1, . . . bn ∈ �, θβ ∈ Θβ (7)

Introducidos estos dominios y conjuntos de operado-
res, cabe destacar que la mínima expresión de anteceden-
te para una regla comparte la definición de interfaz αβ.
La definición extendida que pretende este modelo consis-
te en N árboles α relacionados en M interfaces αβ cuyos
resultados son combinados en un árbol β. En esta estruc-
tura, los datos de entrada del mundo real se modelan en
los árboles α, los hechos que los relacionan se modelan
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Fig. 2. Flujos de publicación / suscripción

mediante interfaces αβ y el árbol β modela la expresión
lógica que relaciona los hechos. Un antecedente mínimo
evalúa únicamente un hecho, y un hecho mínimo depende
únicamente de valores directos definidos en Ω. Por esto,
la interfaz αβ soporta la mínima expresión condicional
posible.
Esta división conceptual del modelo se introduce para
permitir la aplicación de optimizaciones en las diferentes
partes del mismo. Estas optimizaciones serán descritas en
secciones posteriores.

B. Distribución de los datos

A modo de resumen, podemos decir que detectar un
patrón es la síntesis de datos del mundo real a un hecho
simple o complejo. Entre tanto se ven involucrados dos
dominios de datos y tres conjuntos de operadores. La di-
visión lógica del árbol descrita anteriormente correspon-
de con las etapas en las cuales el dominio de la infor-
mación se transforma, dando lugar a dos tipos de nodo:
nodos α y β, organizados en estructuras de árbol que re-
ciben el mismo nombre. Estas divisiones de la estructura
completa van a permitir cierto control sobre la informa-
ción a lo largo de todo el proceso.
Los datos entran en el sistema en las hojas de la estructu-
ra árbol α − αβ − β y se propagan hacia la raíz. En nues-
tra propuesta, este tránsito responde a un mecanismo de
subscripción-publicación unificado en toda la estructura,
de tal manera que cualquier nodo del árbol, independien-
temente de su tipo, es subscriptor de sus entradas y publi-
cador de su salida. Aplicar este enfoque permite percibir
la aparición de dos procesos que van a requerir capacidad
de cómputo y que surgen en direcciones opuestas en el
árbol: el flujo de publicaciones desde las hojas hacia la
raíz, y el flujo de subscripciones, de la raíz a las hojas.
Al hilo de este concepto se van a introducir dos políti-

cas para la restricción de estos flujos contrapuestos. Estas
políticas son máximas de comportamiento de cualquier
nodo de la red, y también nos van a permitir introducir
métricas del nivel de carga del sistema de manera global
y relativamente simples de obtener, como se describe más
adelante. Estas políticas son:

1. Cuando un nodo recibe una publicación como en-

trada, su resultado debe ser recalculado. A este pro-
ceso se le conoce como activación. Una vez obte-
nido el resultado, éste será publicado únicamente si
su valor actual difiere del anterior. El enunciado de
esta política presupone que el nodo hoja es nutrido
con un flujo continuo de datos externos, cuyas ca-
racterísticas temporales escapan al alcance de este
trabajo.

2. Si un nodo queda sin subscriptores, procederá asi-
mismo a la desubscripción de cada una de sus en-
tradas y detendrá el proceso de cálculo que le ca-
racteriza. Esta operación será revertida al recibir la
petición de subscripción cualquier nodo solicitante.
Esta política introduce dos regímenes de funciona-
miento: activo e inactivo.

El enfoque publicador/subscriptor en combinación con
estas dos políticas va a aportar tres ventajas importan-
tes. En primer lugar, distribuir en red el reconocimiento
de patrones es trivial, únicamente es necesario un meca-
nismo de transparencia que haga equivalente el publicar
datos a otro elemento de la red y consumirlos en el mismo
nodo. Por otra parte, las políticas descritas permiten mo-
dificar dinámicamente la carga computacional del árbol,
mediante ciertas estrategias para reducir publicaciones o
desactivando partes del árbol a conveniencia. Por último,
los nuevos conceptos que han surgido al hilo de esta pro-
puesta permiten medir el estado actual del sistema; un
parámetro tan simple como el tanto por ciento de nodos
activos puede ser una métrica adecuada para estimar la
carga de subscripción con respecto a su máximo. Por otra
parte, el concepto de activación es interesante para con-
trolar la actividad del flujo de publicación, considerando
el número de activaciones por unidad de tiempo de un no-
do concreto, parte del árbol o del sistema completo.
Abrir la puerta a este tipo de métricas nos va a permitir
trabajar en estrategias más complejas y adaptadas a la si-
tuación en un futuro. Como conclusión, el mecanismo de
distribución de datos en el árbol introduce dos flujos que
se oponen: una demanda de datos mediante subscripción,
que viene desde la raíz hacia las hojas; y un suministro
de datos por publicación, desde las hojas hacia la raíz.
Ambos flujos tienen una influencia clara en el número de
activaciones en el árbol, lo que a su vez influye directa-
mente en la carga del sistema (procesamiento, paquetes
de red, memoria, etc). La carga de estos flujos es suscep-
tible de ser medida y controlada local y globalmente en
la propia red.
A continuación, se describen en mayor profundidad las
diferentes regiones del árbol y se introducen mecanismos
para tomar cierto control sobre los flujos de datos ante-
riormente descritos.

C. Operaciones aritmético–lógicas: árboles α

Este modelo de detección de patrones se concibe pa-
ra la detección de patrones en redes de dispositivos
muy limitados. En este contexto, memoria, capacidad de
cómputo, energía y ancho de banda son parámetros que
se tienen que tener en cuenta. Modelar la evaluación de
los hechos -tarea externa al algoritmo RETE original- es
importante para gestionar los recursos que requiere. La
evaluación de un hecho es una tarea cíclica que analiza
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continuamente las entradas del sistema, haciendo uso del
dispositivo con mayor o menor intensidad. Por lo tanto,
como parte del reconocimiento de patrones, es particular-
mente importante incorporarlo en el modelo.
Con este propósito, los nodos α del clásico RETE van a
ser desglosados en árboles α. De acuerdo con el mode-
lo matemático descrito en III-A, cada árbol α implemen-
ta una expresión cuyo resultado se define en el dominio
Ω. De esta manera, todos los nodos α pertenecientes al
mismo árbol α son los responsables de ejecutar secuen-
cialmente los cálculos subyacentes; siendo el nodo raíz
del árbol α el que calcula el resultado final, y los nodos
hoja los puntos de entrada de los datos. Cada nodo de
la secuencia depende de los nodos previos que necesi-
te, operando sus resultados parciales para obtener el suyo
propio. En los nodos α, tanto las entradas como el re-
sultado están definidos en el dominio Ω, y la función a
realizar es una combinación de operadores definidos en
Θα (Ωn → Ω).
Según el esquema de distribución de datos descrito en III-
B, los nodos α reciben los resultados de las etapas previas
del cálculo mediante subscripción. Si un nodo tiene múl-
tiples subscripciones, su proceso se mantendrá a la espera
de recibir la actualización de alguna de sus entradas. En-
tonces, el proceso se activará, realizará el cálculo con el
nuevo valor recibido y, si el resultado difiere del último
obtenido, lo publicará para que sus subscriptores hagan
lo propio. Como se ha introducido en el apartado ante-
rior, cada publicación involucra la activación en cadena
de parte de la red, lo que hace muy interesante el poder
restringir el flujo de activaciones convenientemente. Un
mecanismo sencillo para esto se describe a continuación.

C.1 Restricción de publicaciones en nodos α

De manera externa al sistema, el mundo real se mo-
dela mediante variables que evolucionan con el tiempo
y que representan información a lo que llamamos datos.
Típicamente, los datos suelen provenir de un sensor, cuya
medida es digitalizada en un convertidor analógico digi-
tal para obtener valores. En este proceso de obtención de
información se ven involucrados algunos parámetros que
influyen en la salida del convertidor. Proponemos aquí
desglosar el dominio Ω para introducir algunos paráme-
tros que caractericen la información del mundo real y que
puedan ser utilizados para reducir el número de publica-
ciones del sistema.

Definición 9. Sea Φ el dominio de los valores de los da-
tos. Y sea ∆ el dominio de los parámetros que caracteri-
zan a los datos

Ω = {Φ × ∆} (8)

Definición 10. De esta manera, cada dato que entra en el
sistema es definido por el par (valor, parámetros).

ω = (φ, δ) | ω ∈ Ω, φ ∈ Φ, δ ∈ ∆ (9)

Definición 11. Dado ωi = (φi, δi), sea value (ωi) = φi y
param (ωi) = δi ∀ ωi ∈ Ω

Definición 12. Sea evaluation(ω) la función que propor-
ciona φ interpretado según los parámetros δ .

Como se ha descrito, todos los parámetros deben ser
agrupados en ∆ para permitir posibles extensiones al mo-
delo. Por el momento, consideremos tres modificadores
que nos van a permitir filtrar la información: resolución
(r) and rango, este último definido mediante límite in-
ferior y límite superior (ll y ul por sus siglas en inglés,
respectivamnete); todos ellos definidos en �.

Definición 13.
∆ = �3 (10)

El método evaluación conlleva una limitación de la va-
riabilidad del valor final de cada dato en consecuencia de
la aplicación de estos modificadores. El algoritmo 1 es
una propuesta de implementación del método con los pa-
rámetros propuestos.

Algoritmo 1 Método evaluación
1: procedure evaluation(φ, δ) � φ ∈ Φ, δ ∈ ∆
2: if (φ < δ [ll]) then
3: result← δ [ll]
4: else if (φ > δ [ul]) then
5: result← δ [ul]
6: else
7: result← truncate

(
φ
δ[r]

)
× δ [r]

8: end if
9: return result
10: end procedure

Como es lógico, el mecanismo de filtrado tiene una
desventaja: involucra una pérdida de información por pér-
dida de precisión. Como en muchas situaciones, el uso
del filtro responderá a una solución de compromiso entre
consumo y eficiencia.
La estructura de los árboles α queda bajo el criterio del
usuario. En este modelo no hay limitación para el número
de subscripciones por nodo, o la complejidad de la opera-
ción. El mecanismo de filtrado por resolución y rango es
una potente herramienta para aprovechar la partición del
árbol α. El sentido común sugiere que es mejor tratar de
evitar cálculos complejos, partiendo el árbol en fases tra-
tando de cortar la propagación de activaciones en algún
punto de la rama. De la misma manera, es lógico evitar
tener que enviar paquetes de red frecuentemente, aislan-
do cálculos remotos en una rama. Todos estos criterios
sientan interesantes puntos de partida para investigacio-
nes futuras.

D. Evaluación de hechos: transiciones αβ

Los datos provenientes de los nodos raíz de los árboles
α se combinan en los nodos αβmediante operadores re-
lacionales (>, <,≤,≥, ...). Los resultados son hechos, de
acuerdo con la definición 6. Cada nodo αβ está subscri-
to a nodos α raíz para obtener datos definidos en Ω; és-
tos son operados para obtener un valor definido en �, de
acuerdo con 4. Al ser estos nodos los responsables de un
cambio en el dominio (Ωn a �), un nodo αβ satisface por
sí mismo la definición de patrón, por lo que es la mínima
expresión de una regla, e.g A > B donde A y B son cons-
tantes (no hay árboles α ni β). El conjunto de todos los
nodos αβ se denomina interfaz αβ, y engloba todos los
nodos hoja del árbol β (nodos α en RETE).
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Fig. 3. Operación Y en el árbol β

E. Detección de condiciones: árbol β

Toda regla tiene, al menos, un hecho. Estos es, al
menos, un nodo αβ comparando constantes. Si la regla
tiene más de un hecho, se necesitan operadores lógicos
para combinar ambos hechos en el árbol β, al igual que
en RETE clásico. En este modelo, el árbol β consiste
en un conjunto de nodos β, correspondiendo cada nodo
β a un único operador lógico aplicado sobre los hechos
de entrada. El resultado de un nodo β es definido en el
dominio �, con lo que define otro hecho, tal y como
el antecedente de la regla en sí mismo. A diferencia de
los árboles α, los nodos en β no pueden llevar a cabo
una expresión compuesta. Esto se debe a que se requiere
esta limitación para poder introducir el mecanismo de
optimización que se describe a continuación.
Aprovechando el mecanismo de publica-
ción/subscripción, utilizado en todo el árbol α − αβ − β,
los nodos β llevarán a cabo la desubscripción de aquellas
de sus entradas que no tengan efecto en el resultado. La
desubscripción en el árbol β tiene un efecto en cadena
hacia arriba, deshabilitando árboles α completos cuyo
resultado deja de ser necesario, y reduciendo drástica-
mente las activaciones del sistema.
El modelo soporta dos operadores en los nodos β: Y y O.
La negación (NO) puede ser considerada una propiedad
de la subscripción, cuyas publicaciones adoptan el valor
negado del resultado si se aplica. En cualquier caso no
tiene efecto alguno en términos de optimización.

El dominio booleano involucra tres valores: verdade-
ro, falso e indefinido. En referencia a los nodos β se debe
considerar un estado más, que representa que el nodo está
deshabilitado porque no tiene subscriptores. Las figuras 3
y 4 ilustran los estados y las transiciones que un nodo β
puede experimentar. Ambos operadores tienen un com-

Fig. 4. Operación O en el árbol β

portamiento similar al compartir dos características:

1. Existe una combinación de entradas en la que úni-
camente una de ellas determina el resultado. Este es
el mejor escenario para la optimización.

2. Cualquier otro resultado conlleva activar todas las
entradas.

Fig. 5. Transiciones Y / Transiciones O

Como en los nodos α, limitar recursos en β produce cierta
pérdida de información; en este caso en términos de tiem-
po. La explicación tiene que ver con el estado indefinido:
cuando una desubscripción tiene lugar, el valor asociado
a este enlace con un nodo previo pasa a ser indefinido
cuando la subscripción vuelve a activarse. No así si la
subscripción se hubiese mantenido activa, en cuyo caso
solo habría un periodo de indefinición en el arranque del
sistema. Esto genera una situación de transición ineficien-
te que se describe en la figura 5.
Una estrategia para mitigar este efecto podría consistir en
aprovechar el procedimiento de subscripción para solici-
tar al nodo publicador el último valor conocido de su re-
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Fig. 6. Resolución vs Error

sultado. Con este sistema el tiempo de indefinición entre
estados persistiría, aunque se vería reducido.

IV. Experimentación y resultados

En este trabajo la experimentación se ha centrado en
estimar el impacto del filtrado por resolución de los va-
lores de Ω sobre la carga del sistema. Para ello se van
a utilizar dos variables de entrada (x e y) que determi-
narán el valor de dos expresiones matemáticas: Z(x, y) y
Th(x, y), que van a ser comparadas para evaluar un hecho:
Z(x, y) > Th(x, y).

Z(x, y) = sin
(
2Π ·

√
(x + 2)2 + (y + 1)2

)
(11)

Th(x, y) = −y + 2 x (12)

En la Figura 7 se puede observar la representación de las
expresiones utilizadas para todo el dominio de las seña-
les de entrada. La imagen de la derecha corresponde a la
representación de aquellos valores de Z que hacen que el
hecho sea cierto (Verdadero en el dominio booleano).
A continuación, se van a variar los valores de resolución
para las entradas x e y. Es importante tener en cuenta
que la resolución en este estudio corresponde a la defini-
ción de resolución de sensor, y será expresada mediante la
cuantización del mínimo incremento posible en el valor.
Asimismo, es importante indicar que el plano umbral no
ha sido sometido a la variación de resolución, para cen-
trar el estudio en una única expresión y, por lo tanto, un

único árbol α.
Para cada valor de resolución de x e y se va a obtener

un corte de Z con el plano Th, y éste va a ser comparado
con el corte a resolución máxima, considerado libre de
errores. Aquellos valores del dominio Z que, como con-
secuencia de la pérdida de información en el filtrado por
resolución de x e y, devengan en una evaluación incorrec-
ta del hecho, serán considerados erróneos. Al disponer de
un dominio acotado y completo, podemos introducir la
medición del error total calculando cuántas combinacio-
nes de x e y, de todas las posibles, introducen un error en
el hecho evaluado.
La Figura 6 presenta los datos obtenidos en el estudio
descrito. El resultado tiene una lectura interesante: como
es deducible por la expresión matemática y, en menor me-
dida, por el ángulo de incidencia del plano de corte sobre
la superficie Z; la variación en las variables de entrada no
tienen el mismo impacto sobre el valor de salida. En las
cuatro Figuras se puede observar cómo el valor de x tiene
una mayor incidencia sobre el error.
Independientemente de este detalle, lo que demuestra es-
te estudio es que el mecanismo de filtrado por resolución
permite diseñar una estrategia que combine criterios de
consumo y eficacia. Tomando, por ejemplo, como error
asumible uno inferior al 4 %, podríamos trabajar con una
resolución de 0,1 para x y de 0,25 para y, lo que produci-
ría una respuesta que se ilustra en la Figura 8.
Una vez relacionada la resolución con el error cometido,
es necesario poder hacer lo mismo con la carga del siste-
ma para poder cuantificar el ahorro que supone la aplica-
ción de la técnica. Como se introdujo en la sección III-B,
proponemos utilizar el número de activaciones como un
parámetro proporcional a la carga del sistema.
Medir las activaciones requiere la inyección de señales
de entrada reales durante un periodo concreto. Para esta
parte se han tomado los valores tomados por un sensor de
temperatura y otro de humedad relativa, normalizando los
datos para el rango [−1, 1]. Para cada valor de resolución
se ha contado cuántas activaciones producen ambas se-
ñales en el cálculo del hecho objeto de experimentación.
Los resultados se ilustran en la Figura 9.
Combinando los resultados de ambos experimentos, po-
demos afirmar que sin utilizar el mecanismo de resolu-
ción vamos a disponer de un resultado de la máxima ca-
lidad posible (0 % de error según nuestro criterio) y los
nodos de cálculo del árbol α sumarán aproximadamente
2400 activaciones. Sin embargo, a modo de ejemplo, uti-
lizando una resolución de 0,1 para x y de 0,25 para y va-
mos a obtener una respuesta con 3,75 % de los puntos del
dominio con valor incorrecto (estos errores se distribuyen
en la frontera según el patrón que se muestra en la Figura
8), y los nodos del árbol sumarán entre 300 y 600 acti-
vaciones. Asumiendo que a máxima resolución, máxima
carga del sistema, la reducción conseguida siguiendo este
criterio asciende a un 75 %.
Debido a la complejidad y amplitud de los requisitos ex-
perimentales necesarios para una demostración empírica
de la optimización por desactivación de ramas del árbol
β, no se ha podido abarcar en este trabajo, quedando pen-
diente para futuras investigaciones.
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Fig. 7. Superficie Z, plano de corte Th y comparación

Fig. 8. Rx = 0.1, Ry = 0.25

V. Conclusiones

Los experimentos realizados demuestran que el cam-
bio de resolución tiene una afectación en el resultado sus-
ceptible de ser medida y analizada. El análisis del domi-
nio utilizado hace evidente la posibilidad de balancear la
resolución de las entradas en función de un criterio de
compromiso entre el ahorro de recursos y precisión en el
resultado.
El modelo propuesto permite adaptar la carga de un sis-
tema distribuido de nodos gracias al ajuste de los pará-
metros modificadores de las variables de entrada. Estos
parámetros permiten acotar el error con el que se evalúan
los hechos y, por otro lado, limitar el número de comuni-
caciones entre los nodos de la red y activaciones de pro-

Fig. 9. Resolución vs Activaciones

cesos de evaluación y cómputo.
Por las características descritas, este trabajo sienta las ba-
ses científicas y técnicas que van permitir la implementa-
ción de algoritmos de reconocimiento de patrones y dis-
paro de reglas en redes de dispositivos que presenten altas
restricciones computacionales.
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Abstract—The progressive integration of Wireless Sensor 
Network technologies into the ongoing evolution of IoT-based 
system implementations has envisioned the development of 
efficient hardware and software techniques to improve the 
performance of low-power embedded platforms into real smart 
distributed systems. This is particularly noticeable when 
addressing wireless communication strategies for data 
dissemination and high-level networking interfaces to efficiently 
exchange application content among the participatory objects. 
Moreover, although during the last years there has been an 
important maturity process of HW-SW platforms suitable for 
WSN-based systems, actually such a broad spectrum of 
possibilities contrasts with the intrinsic increase of complexity in 
terms of integration strategies that come out with the 
development of a wireless distributed system. In this work, 
current trends regarding efficient communication techniques for 
IoT and smart urban scenarios together with middleware 
technologies for heterogeneous and cross-connectivity among 
different platforms are explored, so that the main baselines to 
guaranty a proper generation of suitable frameworks for the 
future IoT can be enhanced. This analysis also allows introducing 
in this work a novel approach towards an urban and home 
automation management system, in which the combination of a 
modular and flexible HW-SW platform with a dynamic IoT 
middleware architecture is addressed. Such a proposal aims at 
producing a comprehensive framework for the integration of 
WSN technologies and smart automation capabilities.

Keywords— Wireless Sensor Networks, IoT Middleware, Smart 
Objects, HW-SW co-design 

I. INTRODUCTION

HE progressive adoption and integration of Wireless 
Sensor Network technologies into ongoing IoT-based 
system implementations has also envisioned the evolution 

of novel hardware and software techniques to improve their 
actual performance in real smart city application scenarios. In 
this way, three main technological lines can be distinguished 
within the innovation wave of smart city objects and urban 
pervasive-participatory sensing. Firstly, connectivity 
optimization strategies and communication protocols represent 
the main target to produce suitable mechanisms to establish 
the wireless cooperation among the deployed smart objects. 
Secondly, hardware platforms to provide low-power highly 
integrated devices upon which the embedded software 
technologies are to be implemented, considering low-level 
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controllers for efficient management of the platform 
processing/peripheral components. Third, software and 
specially middleware technologies for both high-level 
implementation of IoT functionalities and cross-correlation 
among heterogeneous platforms, so as to provide a proper 
cohesion and interoperability of various types of technologies.  

Although during the last years there has been an important 
maturity process of HW-SW platforms suitable for WSN-
based systems, actually such a broad spectrum of possibilities 
contrasts with the intrinsic increase of complexity in terms of 
integration strategies that come out with the development of a 
wireless distributed system, particularly taking into account 
the evolved requirements associated with the IoT principles to 
be addressed. This is the main reason why different attempts to 
establish de-facto standards have been carried out by the 
research and industrial community, mainly allowing for 
wireless connectivity technologies. To this extent, it is 
noticeable to remark the evolution of communication methods 
around one of the main reference protocols within the WSNs: 
the IEEE 802.15.4 MAC and Physical specification [1]. 

Even though this standard has been introduced years ago when 
the WSN paradigm was in its first stage of growing, what 
distinguishes its continuous suitability for today’s era of smart 
sensor devices derives not only in the low-power and low-
complexity nature of the radio technology but also in the sense 
that it defines the underlying layers that serves as the main 
baseline to build upper communication protocols to fit the 
challenges of power-profile modes, low data transmission rate 
and packet dissemination efficiency. This promoted the 
creation of several initiatives to implement upper technologies 
from the basis of this PHY-MAC definition, such as the well-
known ZigBee Alliance, which proposed the network and 
application layers on top of IEEE 802.15.4 to establish and 
maintain low-power wireless personal area networks [2].   

However, the tendency to move WSN technologies into a 
global networking scenario produces the adaptation of already 
available platforms to the concept of IP-based IoT systems, 
either by strategically including smart gateways among 
heterogeneous networks for content processing, provision and 
dissemination bridging, or by directly integrating optimized 
internet-like protocols into low-rate communication platforms 
[3]. While the former solution tries to concentrate the 
complexity of the interoperability mechanisms in specific 
enhanced elements so that already established deployment 
platforms can be included much smoothly, the latter approach 
indeed implies further new challenges that the research 
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community has been trying to tackle seeking a proper WSN-
IoT coupling.  

In this work different approaches to face the evolution of 
communication techniques for IoT and smart urban scenarios 
are explored in combination with middleware technologies for 
heterogeneous and cross-connectivity capabilities among 
different platforms, so that the main baselines to guaranty a 
proper generation of suitable frameworks for the future IoT 
can be highlighted. This also allows introducing a novel 
approach towards urban and home automation management 
system, in which a modular and flexible HW-SW platform is 
merged with a dynamic IoT middleware architecture 
attempting to produce a more comprehensive framework to 
integrate WSN technologies and IoT smart automation 
capabilities.    

II. WSN TECHNOLOGIES TOWARDS IOT-BASED 
IMPLEMENTATIONS

Within the context of the aforementioned technological 
movements, the 6LowPAN proposal attempts to answer the 
question regarding how resource and bandwidth constrained 
devices can operate over the IPv6-based wireless 
infrastructures [3], taking into account that IPv6 has been 
selected as the main standard protocol to address the huge 
amount of devices that will take part in this IoT global 
connectivity scenario [4].  This is certainly not a trivial task 
since traditional communication protocols and particularly 
IPv6 make use of important address spaces as well as control 
packets that are not well-suited for typical WSN 
communications. Moreover, overheads also introduce more 
incompatibility of the capabilities of sensor nodes with respect 
to the associated data flow on internet communication. The 
main idea behind 6LowPAN relies on a header compression 
and encapsulation of IPv6 packets to be transferred over low-
rate constrained platforms. It is particularly intended to be 
integrated with IEEE 802.15.4, thus special attention are paid 
to comply with maximum available MTU (Maximum 
Transmission Unit). In fact, since the maximum frame size 
available in IEEE 802.15.4 is 127 bytes (which is in practice 
reduced by the subsequent headers included in upper 
implementation layers) and the minimum MTU in IPv6 is 
1280 bytes, one of the main features of 6LowPAN is the 
adaptation of the packet frames by implementing a 
segmentation layer on top of the MAC layer. By applying a 
stateless header compression for IPv6 datagrams [5] headers 
can be reduced to 4 bytes. 

The main element to interface the internet applications to the 
LowPAN is the so-called border routers [6], which are in 
charge of translating the IPv6 traffic from the unconstrained 
network to the low-rate resource-constrained devices, by 
providing the compression and neighbour discovery 
mechanisms to optimize the data exchange throughout the 
distributed system. Since every sensor node has an IPv6 ID for 
sending and receiving internet packets, the border routers are 
also responsible of converting the full IPv6 addresses to the 

6LoWPAN format, whose transaction is completely 
transparent to both sides of the communication areas.     

On the other hand, since the urban dynamic communication 
among the smart devices is certainly focused on a mesh 
networking array, the multi-hop nature of the WSNs is to be 
taken into account, so that nodes that participate in the 
LowPAN can collaborate in transferring the information by 
using optimized routing strategies. For this, the Routing over 
Low-Power and Lossy Links Working Group (RoLL), 
proposed the creation of a Routing Protocol specification for 
Low power and lossy networks (RPL) within the context of 
6LowPAN networks [7]. The main target was to provide an 
alternative routing mechanism to the available protocols in 
order to adapt the multi-hop capabilities to the requirements of 
the 6LowPAN specifications. RPL aims at providing efficient 
multi-hop paths between the sensor nodes and the root points 
of the network (e.g., the border routers of the 6LowPAN), in 
which three main traffic patterns are provided: point-to-point 
communication, point-to-multi-point, and multi-point-to-point. 
RPL protocol relies on a distance-vector strategy with which a 
destination-oriented acyclic graph is created, so that the most 
optimized path is selected in accordance with constrained 
metrics such as hop count or link quality indicators. 

As a result of such an adaptation of the low-level layers 
allowing for the physical and medium access control protocols 
for low-power sensor networks to be integrated into internet 
communications, open IP-based standards, protocols and 
implementations can be used in urban mesh networks so that 
an interrelation between services and smart objects is properly 
carried out. This means that protocols such as UDP, MQTT 
and HTTP-like mechanisms may be adopted for the high-level 
data exchange throughout the networks. However, current 
trends are certainly focused on the operability and usability of 
Web Service technologies within the IoT systems, considering 
object-oriented specifications such as SOAP [8] (Simple 
Object Access Protocol), which defines the rules for the data 
exchange based on XML, or REST (Representational State 
Transfer) [9], which has become a clear alternative to SOAP 
due to its simplicity, flexibility and ease of implementation 
based on HTTP for managing, accessing and exchanging 
system resources.  

Actually, REST is getting an important reception within the 
IoT paradigm as a suitable service technology to facilitate the 
interoperation of heterogeneous applications. However, in 
order to map these technologies into the resource-constrained 
devices, important efforts have been made to create mirrored 
protocol stacks for smart objects to be integrated with the 
Web. In this context, CoAP (Constrained Application 
Protocol) [10] has been conceived to take advantage of REST 
attributes in order to integrate Web Services capabilities into 
low-power devices, though overcoming the limitations in 
terms of network resource usage and format space that 
HTTP/REST implies. In order to do that, CoAP uses a very 
simple binary message layer over UDP, which defines the 
typical request methods as GET, PUT, POST and DELETE. 
This allows a better interaction with Web Services by using 
intermediary HTTP-CoAP cross-proxies, which are in charge 
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of performing the correspondence between Web 
requests/responses and CoAP services. Since methods, 
response codes and options are present in both mechanisms, 
the mapping through these protocols can be seamless achieved 
[10], also considering that both CoAP and HTTP uses resource 
identifiers (URIs) (though in case of CoAP they are deployed 
as soap://, so the reverse proxy performs the corresponding 
conversion). Being aware of this fast evolution of WSN IoT 
suitable technologies targeting IP-based strategies, ZigBee 
Alliance also adapted its specification in order to evolve 
around such changes by introducing a ZigBee IP profile where 
a 6LowPAN adaptation layer and related features are used, 
adding network and security capabilities apart from an 
application framework [11].     

Besides this technological movement towards the integration 
of low-rate communication techniques with traditional internet 
protocols and open web approaches by creating novel 
specifications and standards to adapt the resource and power 
constraints of autonomous sensory systems, another important 
trend that has been progressively growing lies on the 
adaptation of the smart objects to a new evolution of the 
wireless local area networks, i.e., through IEEE 802.11. In this 
direction, two main approaches that contribute to IoT 
implementations can be highlighted: on one hand ultra-low 
power Wi-Fi modules come out as a clear alternative to 
produce a good trade-off between communication performance 
and power consumption profile, especially aimed at its 
integration in embedded platforms. Manufactures offers 
chipsets with less than 4uA of power consumption in sleep 
modes, programmable awake configurations and power 
management capabilities, which represents a very attractive 
proposal to integrate communication modules into hardware 
platforms for IoT, although high picks in transmission and 
reception modes are to be pondered within the overall 
consumption characterization as well. 

In fact, Wi-Fi Alliance recently released Wi-Fi HaLow [12], 
which is the designation for products that integrate IEEE 
802.11ah, specially intended to IoT and smart city 
environments. The main contributions of the IEEE 802.11ah 
relies on the extension of the connectivity ranges by using sub-
1GHz frequency bands, in addition to defining saving power 
modes and wake time configuration schemes. 

On the other hand, following the approach of mesh networking 
strategies for urban distributed systems, the IEEE 802.11s 
standard was created to tackle the lack of support for mesh 
networks in the current implementations of the specification, 
particularly to provide capabilities for ad-hoc and WLAN 
mesh network interconnections [13].  The main objective 
focuses on the interoperation of BSS (Basic Service Set, which 
is commonly integrated by access point and base stations in 
infrastructure mode) which means mesh connectivity among 
them, also enabling the integration of a new type of BSS, a 
mesh BSS (MBSS). Efforts such as open80211s [14] attempt 
to provide open implementations of the IEEE 802.11s to be 
integrated in hardware platforms that support, in that case, 
Linux kernel, or actual implementations into HW-SW 
platforms such as in [15]. Figure 1 presents a brief comparison 
of the different communication stacks that are considered in 
traditional internet, IoT and WSN technologies.   

III. MIDDLEWARE-BASED IOT SOLUTIONS FOR 
HETEROGENEOUS PLATFORM INTEGRATION

Apart from the wireless communication technologies and 
associated protocols that are being adopted to foster IoT 
implementations into urban networks, a key element to be also 
taken into account is the diversity in terms of HW-SW 
platforms as well as the applications and services to be 
offered. WSNs and IoT pose important challenges related to 
technology heterogeneity, particularly considering embedded 
systems for the provision of smart objects and their 
participatory interaction with the target application. In order to 
create a proper synergy between hardware platforms and 
service/application developments, middlewares for IoT take 
place as a fundamental role in order to bring interoperable and 
reusable solutions throughout different IoT systems, in 
addition to the reference objective related to provide an 
efficient abstraction layer for low-level dependencies and 
platform internal architectures. The importance of middleware 
technologies goes beyond the integration of network 
communication capabilities, since operating systems and 
software layers for system development on top of resource 
constrained architectures are to be also addressed [16].  

However, the inherent challenges related to the design, 
implementation and usability of middleware for IoT 

Fig.1. Comparison of IP-based LowPAN, ZigBee stack and Internet technologies. 
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encompass both functional and non-functional requirements to 
assure a minimum degree of successfulness when deploying 
and releasing the target set of applications. In terms of non-
functional objectives, apart from the already mentioned 
intrinsic heterogeneity nature of the IoT, scalability and 
extensibility are one of the main concerns when tackling the 
development of such distributed systems. In this direction, 
middleware for IoT are to be capable of managing the growth 
and expansion of the network as well as adapting to the 
inclusion of new devices/services. A proper decoupling of 
low-level dependencies and underlying platform complexity 
shall smooth the cross-integration among applications and new 
participatory elements. Another important aspect to be 
considered lies on the reliability of the system under 
operation. Since failures and temporal malfunctions of part of 
the components/objects that compose the distributed system 
may be present during the operational phase of the overall 
platform, the middleware needs to be able to confront such 
situations by contemplating fault tolerance strategies, 
particularly in terms of communication errors, computational 
effort handling and energy management/monitoring. 
Reusability is also a key feature that allows the combination 
of already existing technologies with novel components and 
services implementation. To this extend, IoT middleware shall 
not exclusively attempt to create a completely new platform 
composition but integrate available software entities in such a 
way that an interoperable environment can be efficient run 
throughout the overall system. The ease of development
together with a proper updating degree shall also represent the 
foundations of IoT middlewares, seeking a trade-off between 
usability and continuous evolution of the platform. To cope 
with this feature, middleware technologies are commonly 
provided as a set of frameworks so as to speed up the 
development and integration functional components, in 
addition to enhancing the ease-of-implementation of user 
application services at system-level.  

Regarding key functional requirements to be met when 
approaching middleware capabilities for WSN and IoT 
networks, automatic resource discovery and management can 
be distinguished as basic features to be addressed due to the 
dynamic and heterogeneous nature of the sensor network. This 
is particularly relevant in distributed systems where resource 
publication and device announcement are to be performed 
without central or dedicated points. Apart from node discovery 
mechanisms, resource management when a smart object is 
included to participate in the urban network shall be also taken 
into account, including efficient strategies to handle the 
associated data acquisition and processing, so that usefulness 
of the available resources is enhanced accordingly. Service 
composition is another important feature that IoT middleware 
technologies need to approach, in which connections of 
functional components is realized in accordance with the input 
parameters so as to produce the desired output models, i.e., for 
a given description of the system and requested services, 
functional block interfaces are correlated. In this way, the 
integration of components may follow a wrapper-based model 
approach upon which properties and configurations of 

provided functionalities can be accessed. Event monitoring 
and processing encompasses efficient awareness and 
management of application and environment events that may 
appear during the operation phase of the sensor network, for 
which the middleware shall be capable of handling real-time 
events such that data associated to them can be useful to the 
overall objective of the deployed distributed system. Due to 
reconfigurable and updating capabilities of the IoT smart 
objects, services, and applications are to be addressed as a 
combination of modular codes generated and allocated into the 
sensor platforms, so that runtime efficient reprogramming can 
be accomplished at runtime. This approach encompasses three 
main strategies: component updating/replacement tasks, code 
dissemination and collaborative reprogramming, and memory 
and resource management for transparent and efficient 
reconfiguration and relocation. System 
updating/reprogramming can be also addressed from the point 
of view of component correlation modification, where 
connections among the involved functional blocks can be 
reconfigured.   

Based on these guidelines and overall features that define the 
basic underlying capabilities of middleware technologies, 
there are different approaches in the literature that determine 
the type of model to be adopted. Although different 
classifications can be found to depict existing middleware 
solutions, various groups can be distinguished and highlighted 
as the baseline for IoT implementations: Service-oriented, 
event-based, message-oriented, virtual-machine-based, and 
database-oriented approaches. Moreover, combination of these 
models to create hybrid solutions can be also found, as well as 
application-specific approaches.   

Service-oriented middleware is one of the main focuses when 
approaching the implementation of IoT functionalities, in 
which things (including sensing and actuating capabilities, 
etc.) are abstracted as software services provided by 
distributed nodes. Seeking the described integration of 
pervasive sensor networks with internet communication and 
the Web, the concept of Sensor-Web has been supported by 
the creation of the Sensor Web Enablement (SWE) framework 
[17], which is mainly intended to standardize the discovery, 
access and use of sensors and transducers in the form of web 
service interfaces including the provision of protocols, 
communication and modelling capabilities.  Other initiatives 
related to service-oriented approaches can be distinguished, 
such as SOCRADES [18] which uses Device Profile for Web 
Services (DPWS) to abstract sensor platforms as application 
and device services; and MUSIC [19] which is primarily 
focused on a self-adaptive component-based architecture in 
order to provide an efficient adaptation to dynamic changes in 
application/service contexts.  

Event-based middleware relies on the definition of states 
which then allows the subscription to events in order to 
receive information when changes appears in the parameters 
associated to the states, i.e., publishers provide events to those 
subscribers that are interested in component states. When a 
client desires to be notified about certain events, it registers an 
event listener and then information will be delivered whenever 
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an event occurs. It can be seen that the message-oriented 
approach is an event-driven process, where attributes and topic 
registration and requests are carried out by using pub/sub 
message exchanging as the event bus. For instance, Mires [20] 
implements a basic publish/subscribe service mechanism on 
TinyOS taking advantage of its event-based nature. Hermes 
[21] uses a type and attribute based publish/subscribe scheme 
in order to make simpler and efficient the interest and filtering 
of diverse events, in addition to providing routing algorithms 
for scalability purposes. 

Virtual-machine approaches focus on the provision of a VM 
environment for application development to users as well as 
infrastructure virtualization, so as to meet requirements related 
to high-level programming abstraction and transparency 
among platforms. Mate [22] is one example of VM integration 
into WSN, which has been conceived to be built on TinyOS 
and contemplates VM application updates, although multi-
application loading into single nodes is not supported. On the 
other hand, in database-oriented middlewares sensor nodes are 
seen as virtual relational databases, where queries are used to 
retrieve information from the distributed sensor network. This 
means that the overall network is viewed as a database system. 
For instance, Cougar [23] and TinyDB [24] use SQL-like 
language to perform operations and transactions on the virtual 
database.   

In fig. 2 a basic layer and abstraction scheme for a middleware 
architecture is shown, which allows decoupling of the low-
level device capabilities with the top level user applications 
access, control and monitoring, as well as cross-correlation 
among heterogeneous platforms.   

IV. A NEW APPROACH TOWARDS IOT URBAN AUTOMATION 
SYSTEMS   

In line with the described innovation trends, current 
requirements related to urban networking and challenges 
associated with the integration of WSN techniques into the 

IoT-based evolution wave, in this work the experimental 
experience upon a new approach for urban automation is used 
to propose the integration of a flexible and modular WSN 
HW-SW platform with a powerful solution for IoT. The basis 
of this system implementation lies on the use of an open-
source integration platform for gathering the diversity of 
different vendor solutions and platform heterogeneity into an 
IoT middleware architecture. OpenHAB [25] has been 
conceived to meet requirements related to the interoperability 
and technology synergies into a hardware/protocol transparent 
support solution upon which different agents can be involved 
to create a comprehensive automation environment. Though 
specially focused on home automation systems, OpenHAB 
features can be extrapolated to a variety of urban networking 
cases where novel smart objects are to be seamless integrated. 
The open-source nature of the project, extensibility and its 
ease of integration broaden the continuous evolution and 
development maturity of the system to cover a wide range of 
different technologies and communication strategies into a 
well-defined IoT framework. As in middleware architectural 
conceptions, OpenHAB does not focus on replacing 
manufacturer software capabilities, but instead offers an 
integration environment for correlated heterogeneous 
technologies in such a way that an efficient management of the 
overall system operation is better achieved. This is particularly 
important considering the fast growing of technologies that 
come out with the IoT evolution process, event more from the 
user point of view, where the access and consumption of 
system services is to be enhanced. 

OpenHAB defines as a basic principle the notion of Items, 
which represents the elemental abstraction for functionalities 
and capabilities. This produces a totally transparent use of an 
Item without being aware of implementation dependencies, 
i.e., no references to the underlying technology (protocol 
access, hardware interface, etc.) that implements the control of 
an attribute/parameter (for instance, temperature sensor) will 
appear at the Item-level management. This indeed fosters a 
straightforward reusability and replacement of low-level 
components without changes at the application-user 
abstraction layer. Likewise, in the other side of the system 
architecture the concept of Bindings is applied to implement 
platform, services and communication interfaces with the 
smart objects and things. OpenHAB leverages the integration 
of OSGi as the core runtime architecture of the middleware 
platform, which produces a pure Java-based modular solution. 

The OSGi Alliance [26] has defined a comprehensive Java-
based dynamic component model system that allows a 
modular creation and deployment of functional components, 
called Bundles, as well as the interaction rules that determines 
how bundles will be connected. It has been created in such a 
modular way that bundles can be remotely installed, 
reprogrammed and deleted at runtime without affecting the 
overall system, i.e., without been necessary to bring down the 
whole application. Apart from the Bundles (that are the 
software components to be developed by users/developers) 
OSGi specification defines the Service layer which determines 
how bundles are dynamically connected, and the Modules 

         
Fig.2. General Perspective of a middleware architecture for WSN-IoT. 
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layer which establishes the rules for a bundle to export/import 
code, whereas the Life-Cycle layer provides the API to 
dynamically install, start, stop, update and uninstall  bundles 
[26].   

OpenHAB creates bindings from the basis of OSGi bundles 
and provides the OpenHAB Event Bus, which allows items to 
transparently access the services provided by the component 
implementation, in addition to performing a decoupling 
communication among bindings. This means that in order to 
avoid low-level dependencies among components, when 
events or actions are performed, bundles shall notify other 
involved bundles via the common communication bus, so that 
a proper cross-connectivity is achieved. Although this can be 
successfully applied to stateless services, OpenHAB also 
implements an Item Repository in order to keep track of the 
state of the Items. In this way, two main events can be 
distinguished within the Event Bus operation. On one hand, 
commands allow triggering particular actions or state changing 
in a binding and thus in a device, and on the other hand state 
updates allow properly notifying such a modification to the 
involved actors. Theses interactions are supported by a 
pub/sub mechanism from the basis of the OSGi EventAdmin
service and associated event delivery strategies.  

In fig. 3, a general overview related to how connections among 
bindings and applications by using Items and Event Bus 
approaches is represented. Based on the architecture definition 
of OpenHAB and OSGi, three main levels of user/developer 
interactions with the middleware can be identified, as depicted 
in fig. 4. First, user services, which corresponds to the top-
level application, and relies on the GUI from which users can 
interact with the services and the deployed distributed systems, 
by receiving information about the subscribed items and 
perform actions on them. The second level refers to the 
application development, in which users can create and 
customize their own automation system, by making use of 
available bindings to create and configure Items as well as 
OpenHAB runtime environment. For this, openHAB designer 
allows an ease edition of configuration files such as .items, 

.sitemap, .cfg and .rules, so that the high-level implementation 
of the target application can be customized, including the GUI 
that will be visualized at the user side. The third interaction 
level lies on the proper development and integration of 
platforms, technologies and services by using the OpenHAB 
binding structure, i.e., developers can create their modular 
components and integrate them in the system architecture. 
This is carried out by using the OpenHAB development 
framework under Eclipse IDE, which allows a fast prototyping 
and debugging by using well-defined interfaces for Event bus 
communication, command and actions management, and 
bundle configuration. After validation, bindings are exported 
and encapsulated as add-ons in the runtime environment, 
which then are dynamically initialized and started.  

In fig. 5, the creation and interaction flow of a developed 
binding is shown, in which the aforementioned structure is 
highlighted. Bindings contain the interface and 
implementation specifics of the technology to be integrated. 
This can encompass communication protocols, data 
acquisition and management services, and processing 
strategies for computational tasks, up to the inclusion of 
optimization algorithms and system modelling capabilities. 
The successfulness in their inclusion into the overall runtime 
system will certainly depend on the development of the 
component as well as its suitable integration in accordance 
with the communication and cross-connectivity paradigm 
previously described. 

V.A PRACTICAL INTEGRATION WITH THE WSN MODULAR 
PLATFORM

Taking advantage of the OSGi and OpenHAB system 
environment, in this work the integration of this technology 
with a modular HW-SW platform for WSNs, called Cookies 
[27] is proposed. The main target of this approach focuses on 
merging already existing technologies that are present in 
OpenHAB in the form of available Bindings as well as the 
runtime environment with the development of new modular 
components, so as to create an embedded management system 

Fig.3. OpenHAB EventBus and Item-Bindings interactions [25]. 
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Fig.4. Three different levels of User/developer interaction. 
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for an urban automation network, from which users can not 
only receive relevant information of the state of different 
services but also actively interact with the system when 
needed. In order to accomplish this, a combination of low-rate 
and low-power wireless sensor devices and IP-based elements 
is realized, as shown in fig. 6 where the overall view of the 
proposed system is highlighted. The kernel of the system is an 
embedded hardware platform upon which the OpenHAB 
runtime core is included. For this, a Raspberry Pi B2+ is 
considered as the central management component while the 
correlation with the sensor/actuator objects is realized by using 
three main communication approaches, as follows: 

- Wi-Fi based wireless communication: this encompasses 
binding external interfaces with smart devices in order to 
control, for instance, the state of home/urban powered-
elements.  

- Wi-Fi/USB virtual interface to the WSN: the connection of 
the management elements and bundle components to the 
wireless distributed sensory systems based on Cookie 
nodes is performed following two main concepts. On one 
hand, a WSN Network Interface can be included from the 
basis of a serial connection between the embedded 
platform and a Cookie node (see fig. 6). The later provides 
direct data access to the sensor network by encapsulating 

communication control dependencies and hardware details. 
In this way, the Cookie platform integrates various types of 
WSN communication protocols such as ZigBee stack and 
IEEE 802.15.4-based connectivity strategies. On the other 
hand, a low-power-Wi-Fi-to-Low-rate Cookie Node 
Adapter allows a seamless integration of the WSN data 
gathering with the embedded platform, in which a virtual 
interface is created to establish a direct connection with the 
sink node.  

- AP connection for internal-external data accessibility: 
while the internal communication among participant agents 
can be carried out from the basis of Ad-Hoc networking 
scheme, an AP-based infrastructure suites well for external 
remote access to the smart management system, so that 
users have both options to monitor the behaviour of the 
overall application and related services. 

In this direction, the system definition is composed of four 
main add-ons in line with the aforementioned interface 
definitions and encompassing the integration of various types 
of smart objects: 

- _SmartPlug_Binding: includes the integration of vendor 
interfaces to access the services of Smart Plugs such as 
[28]. Main capabilities to control this smart devices lies on 
switching Items to manage the state of the plug in relation 
with events on light and temperature sensor measurements, 
as well as timing windows to configure the operational 
duty cycles. 

- _PubSub_Binding: encompasses the reusability of binding 
functionalities already included in OpenHAB such as the 
MQTT client [29] to configure and establish publish-
subscribe mechanisms with a distributed broker.  

- _CookieServiceInface_Binding: implements the Cookie 
service management, considering the configuration of 
platform and sensing measurement attributes as well as 

Fig.5. Generation and activation of a modular Binding. 

Fig.6. General Overview of the proposed system implementation. 
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topics subscription, including network event handling and 
WSN data aggregation.     

- _CookieVirtualInface_Binding: establish the virtual 
interface with the sensor network through the configuration 
of the Cookie node adapter connection. 

The service provision of the Cookie-based sensor network is 
realized by considering a light-weight data and control frame 
format as well as sensor/peripherals repository, which allow 
the configuration of sensor data publication, attributes 
monitoring and properties configuration. Fig. 7 highlights 
common parameters that are considered within the 
implementation of Cookie WSNs, including some of the 
available hardware and software controllers to manage the 
acquisition of modular sensor layers that are already 
implemented and integrated in the Cookie platform. The 
repository includes reference identifiers for the type of 
parameters and the sensor classification profile. 

Merging the flexibility and modularity of the Cookie platform 
with the high degree of heterogeneous and multi-domain 
integration of the OpenHAB framework can leverage an 
efficient ease-to-use interoperable support system suitable for 
addressing IoT urban networking scenarios. However, some 
challenges are to be faced to guarantee a proper operation and 
adaptability towards large-scale target application contexts. In 
particular, distributed binding’s management might be 
considered to assure a better performance in denser 
environments where the number of participatory objects can 
grow considerably. A clustering configuration scheme can 
provide a trade-off between distributed processing in the 
embedded management platforms and efficient data 
aggregation/dissemination throughout the network. 

VI. CONCLUSIONS AND FUTURE PERSPECTIVES

The evolution of hardware and software platforms towards 
efficient pervasive sensory environments has produced 
research initiatives to progressively merge the WSN and IoT 
paradigms for smart urban application scenarios. In this work, 
several heterogeneous technologies envisioned to be 
established as the baseline for the future of the wireless 
distributed systems have been presented, paying special 
attention, on one hand, to communication protocols and 
specifications for IP-based sensor connectivity, and on the 
other hand middleware capabilities for the integration and 
interoperability of different WSN smart objects. In this 
direction, the flexibility and modularity of the Cookie HW-SW 
platforms has been combined with the system architecture of 
the OpenHAB framework in order to propose a new approach 
to smart urban and home automation systems. Important 
challenges are to be addressed for the success of this 
technological evolution into an efficient IoT future global 
scenario, mainly considering attributes related to scalability, 
reliability, seamless integration, and communication and data 
dissemination efficiency. 
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Resumen— El desarrollo e implantación de redes de sensores
inalámbricas o WSN (Wireless Sensor Network) ha sufrido un fuer-
te empuje en los últimos años, su aplicación en entornos industria-
les, médicos, incluso en hogares, es cada vez más común. Por tanto,
conocer el estado de los canales de transmisión de este tipo de re-
des es fundamental ante nuevas instalaciones o incluso para redes
ya instauradas y que se encuentren trabajando. Junto con la cap-
tura de tráfico en los canales de transmisión, son los dos motivos
del estudio que se realiza sobre este tipo de redes. Como primera
fase del mismo, se desarrolló la herramienta software SnifferWSN-
TOS[1], la cual permite con una sola mota de la red, detectar y
capturar tráfico en cada uno de los 16 canales de la banda. En este
artı́culo se propone una mejora del algoritmo de escaneo y obten-
ción de tráfico. Este algoritmo realiza un análisis de todos los ca-
nales centrándose en aquellos en los que se ha detectado envı́o de
tramas y, tras una fase de aprendizaje, obtiene la cadencia de envı́o
de cada uno de ellos. Posteriormente, conmuta el canal de escucha
para capturar las tramas de los canales en los que hay tráfico en
un momento dado. Este nuevo sistema proporciona unos porcenta-
jes de tramas capturadas mucho mayores que el algoritmo anterior,
es decir, hace que la mota la cual lleva instalado este algoritmo, se
convierta en un sniffer inteligente de los 16 canales de la banda de
canales de transmisión WSN IEEE 802.15.4.

Palabras clave—Sniffer, Wireless Sensor Network, 802.15.4, Zig-
Bee, TinyOS, WPan.

I. Introducción

El objeto de este estudio son las redes establecidas en
el estándar IEEE 802.15.4, redes WPAN[3] de baja ve-
locidad. Son las adecuadas para WSN debido a su flexi-
bilidad, bajo coste económico, bajo consumo de energı́a
y baja tasa de transmisión de datos. Las redes IEEE
802.15.4 utilizan dos bandas de frecuencia en su capa
fı́sica[3], PHY 868/915 Mhz (con 11 canales de trans-
misión de datos y una tasa de transferencia de 40Kb/s) y
la PHY 2,4GHz (con 16 canales de transmisión de datos
y una tasa de transferencia de 250Kb/s). Para este trabajo
se utiliza la banda PHY de 2,4GHz, por tanto este siste-
ma deberá ser capaz de analizar y capturar el tráfico de
tramas en cada uno de los 16 canales de esta banda de
frecuencias.
El estándar IEEE 802.15.4[3] solamente implementa las
dos primeras capas del modelo arquitectónico de red, de-
jando a cada fabricante el desarrollo de las capas supe-
riores. Dentro de los diferentes modelos arquitectónicos
que existen para este tipo de redes, trabajamos con el
estándar ZigBee[4][5], el cual aporta una capa de red lla-
mada NWK y una capa de aplicación denominada APS.
Existen en el mercado muchos dispositivos hardware que

1Dpto. Arquitectura de Computadores, Electrónica y Tecnologı́a
Electrónica. Universidad de Córdoba, e–mail: mspolonio@gmail.com

2olivares@uco.es
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utilizan el estándar ZigBee, en la primera fase de nues-
tro trabajo en la cual se desarrolló la herramienta Snif-
ferWSNTOS[1], se realizó una búsqueda y estudio de los
mismos, como conclusión se decidió la utilización de dis-
positivos TelosB[2] de la empresa MEMSIC. Entre algu-
nas de las ventajas de estos dispositivos se encuentra que
son los más utilizados para la difusión de estudios en la
comunidad cientı́fica.
En la primera fase de este trabajo se desarrolló un sistema
software capaz de capturar el tráfico de red con un solo
dispositivo hardware en todos los canales de la banda de
2,4Ghz. El sistema quedó dividido en dos partes, por un
lado la interfaz gráfica de usuario, implementada en len-
guaje de programación JAVA, la cual permite seleccio-
nar el tipo de sondeo que queremos realizar, almacenar
estadı́sticas de uso de canal en un determinado ámbito,
mostrar históricos de datos y ser el punto de unión para
cargar en la mota hardware los algoritmos necesarios pa-
ra que ésta se convierta en sniffer de un solo canal o de
los 16 canales de la banda de frecuencias. La otra par-
te de nuestro proyecto es el desarrollo de los algoritmos
para la mota sniffer. Dichos algoritmos se implementa-
ron utilizando el lenguaje de programación NesC[6] so-
bre el sistema operativo TinyOS[7]. Se han desarrollado
en NesC principalmente dos tipos de algoritmos, uno que
permite a la mota convertirse en sniffer de un solo canal
durante un tiempo determinado y capturar todas las tra-
mas que circulen por el mismo y otro que permite a la
mota alternar el canal de escucha entre los 16 canales de
transmisión para capturar el tráfico entre estos. En este
artı́culo se expone la modificación y mejora de este algo-
ritmo, consiguiendo que el sniffer desarrollado sea más
eficaz en cuanto a adaptabilidad a los canales con tráfico
y mayor número de tramas capturadas.
El nuevo algoritmo desarrollado se adapta al tráfico que
existe en cada uno de los 16 canales en un momento de-
terminado, haciendo que la mota hardware conmute y es-
cuche el canal en el cual se prevé que va a haber tráfico,
por tanto es un algoritmo adaptativo en contraposición
con el anterior que realizaba un escaneo secuencial de
cada uno de los canales. El desarrollo de este algoritmo
también ha permitido conocer una aproximación de la ca-
dencia de envı́o de las diferentes redes de sensores que
puedan estar transmitiendo por cada uno de los 16 cana-
les, siempre con la premisa de que estas redes suelen te-
ner un comportamiento periódico, donde sus motas están
programadas bajo la secuencia ”dormir-despertar-enviar
datos-dormir”. Un gran porcentaje de las redes WSN tra-
bajan de este modo.
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II. Antecedentes

En el artı́culo que precede a éste y donde se explica
el desarrollo del sistema SnifferWSNTOS[1], se detalla-
ron los diferentes sistemas de análisis de tráfico en redes
de sensores que existen en el mercado y/o artı́culos re-
lacionados con esta funcionalidad. En la actualidad hay
diferentes sistemas de captura y análisis de paquetes pa-
ra WSN. Algunos de ellos son capaces de sondear so-
lo un canal a la vez, (Z-Monitor[8], dispositivo hardware
CC2531 USB de TI[9], sistema ZENA[10]) o varios ca-
nales simultáneamente como los sistemas propuestos por
Choong[11], [12], el sistema Peryton-M[13] y el sistema
propuesto por Seong–eun[14]. Otros muestran diferentes
tipos de visualización de los datos capturados y/o utili-
zan herramientas externas software como WireShark[15]
ó SmartRF Packet Sniffer[16]. Por último existen siste-
mas capaces de trabajar en otras bandas diferentes a la
usada por las WSN, por ejemplo el dispositivo Arada Sys-
tem[17].
De entre todos, el sistema Peryton-M-Muti-Channel
802.15.4/ZigBee/6LoWPAN Protocol Analyzer[13] es el
que más se asemeja el sistema descrito en este artı́culo
en cuanto a funcionalidad como sistema sniffer multica-
nal. Peryton-M es analizador software comercial desa-
rrollado por la empresa Perytons Network Visibility. Se
basa en utilizar una base conectada a un pc vı́a USB
en la cual se instalan tantos dispositivos sniffers como
canales de la banda de 2,4GHz queramos sondear. Está
disponible en tres versiones, según el número de módu-
los sniffers que soporte simultáneamente, para 4, 7 y 16
canales respectivamente. Como hardware sniffers admi-
te diferentes dispositivos, módulo RZU USBSTICK de
Atmel[13], módulo deRFusb23E06 de Dresden Elektro-
niky[13], módulo deRFusb12E06 de Dresden Elektro-
nik[13], etc. Proporciona un sofware que muestra la to-
pologı́a y elementos de la red de sensores y el tráfico de
tramas en tiempo real. Permite realizar capturas y alma-
cenarlas para posteriormente analizarlas. Sus principales
desventajas son el alto precio (el usuario debe comprar
el software analizador Peryton-M y los módulos sniffers
hardware), baja flexibilidad y difı́cil portabilidad e inte-
gración del sistema con las redes de sensores que preten-
de analizar.

III. Algoritmo de escaneo secuencial

En un primer momento se desarrolló una aplicación
que permitı́a a cualquier mota hardware de una WSN con-
vertirse en un sniffer multicanal de los 16 canales de la
banda de frecuencias. Cuando un nodo de la red es car-
gado con ella, se especifica el tiempo que debe estar es-
cuchando un canal en concreto, o lo que es lo mismo, el
tiempo de cambio de canal. El nodo espera la orden re-
set para iniciar la captura en el canal 11 de la banda de
2,4GHz, si no se ha determinado el comienzo en otro ca-
nal. En ese momento envı́a al PC el número del canal en
el que se encuentra y pasa a modo escucha. Durante la
escucha, si se detecta tráfico en el canal, el nodo envı́a
al PC la palabra clave TRAMA, a continuación y si se
ha capturado la trama completa o parte de la misma, se
envı́a la trama capturada. Si la trama es ilegible debido
a una interferencia, no se enviará al PC, sin embargo, al

haber transmitido la palabra clave TRAMA indica que el
canal tiene tráfico. Cada vez que el nodo detecte nuevo
tráfico repetirá este proceso que consiste en “envı́o pala-
bra TRAMA - envı́o (trama capturada completa o trama
capturada incompleta o nada)”. La trama capturada in-
completa es consecuencia de detectar una nueva trama en
el canal de transmisión antes de realizar el envı́o comple-
to de la anterior trama al PC, ya que tiene prioridad de
envı́o la palabra clave TRAMA que el tráfico capturado.
De esta manera se refleja que hay tráfico en el canal y
si éste es legible completamente, incompleto o ilegible.
Esta información se utiliza posteriormente, al finalizar la
escucha, para determinar si un canal tiene tráfico no con-
flictivo, ha sufrido interferencias, está libre o tiene un ele-
vado volumen de tráfico que puede provocar pérdidas de
información, bien por saturación del canal o por satura-
ción de los buffers de los nodos receptores.
Después de un determinado tiempo, la mota sniffer cam-
bia al siguiente canal de escucha de manera secuencial,
recorriendo todos los canales desde el canal 11 hasta el
canal 26, cada uno de estos canales tienen una diferencia
de 0,05GHz comenzando por el canal 11 que se encuen-
tra en la frecuencia de 2,4Ghz.
Los problemas con los que se encuentra este sistema de
sniffer multicanal son varios. En primer lugar, hay que
determinar el tiempo de salto de canal, si se utiliza un
tiempo demasiado reducido, se puede encontrar con que
en algunos canales nunca se esté a la escucha en el mo-
mento en que se está transmitiendo por ellos, aparte de
realizar demasiados cambios de canal en la mota con la
consiguiente pérdida de tiempo útil de escaneo. Por otro
lado, si el tiempo de escucha en cada canal es demasia-
do alto, incluso superior al canal con mayor cadencia de
envı́o, se estarán perdiendo mucho tiempo en un canal
y posiblemente se estén transmitiendo datos en otros ca-
nales. Hay que determinar al principio de la escucha ese
tiempo de salto en base al tipo de redes que se vayan a
sondear, esto implica un conocimiento previo del usuario
de las cadencias aproximadas de envı́o en el escenario de
frecuencias. Por tanto, este sniffer deberá ser modificado
para ser utilizado en diferentes ubicaciones no siendo fle-
xible ante la inserción de nuevas redes en el escenario en
el cual se está realizando la escucha. Otro de los incon-
venientes es la escucha de canales en los cuales no hay
tráfico, el sistema no es capaz de determinar que durante
un periodo completo de sondeo no se ha detectado tráfico
y por tanto eliminar ese canal de futuras escuchas. El al-
goritmo se ha diseñado como un sistema secuencial, esto
tiene el inconveniente de tener que seguir siempre la mis-
ma secuencia de escucha cı́clica, partiendo del canal 11 al
canal 26. Por supuesto, las redes que estén transmitiendo
por estos canales no siguen este sistema secuencial y se
puede estar sondeando el canal 16 y que en el siguiente
instante el canal con tráfico sea el 15, mientras el sniffer
pasarı́a a sondear el canal 17.
Aunque el número de tramas capturadas puede ser muy
pobre dependiendo de las cadencias de las redes que están
transmitiendo y del tiempo de salto entre canales elegido,
nuestro sistema es aconsejable ante la instalación de nue-
vas redes de sensores en entornos donde se desconocen
si existen o no diferentes redes. Por ejemplo, si la nueva
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WSN a instaurar tiene una cadencia de envı́o media de 2
minutos entre trama y trama, se puede configurar nuestro
sniffer con un salto entre canal de 4 minutos, el doble de
la cadencia de nuestra red. Después de la escucha de to-
dos los canales durante un determinado tiempo, se tendrá
una lista de canales en los cuales no se ha detectado tráfi-
co, esto no quiere decir que no haya tráfico en los mis-
mos, sino que su cadencia es mayor al doble de la nueva
red que deseamos poner en marcha, por tanto el riesgo
de colisión e interferencia en ese canal es muy bajo. Se
podrı́a entonces seleccionar uno de los canales sin tráfico
e incluso hacer posteriormente una escucha exhaustiva de
solo ese canal elegido para comprobar que no hay ningún
tipo de red trabajando en esa frecuencia.

IV. Nuevo sistema de sondeo de canales

El nuevo algoritmo desarrollado, y objeto de exposi-
ción en este artı́culo, trata de solventar los problemas in-
herentes del uso del anterior algoritmo de escaneo multi-
canal. Para ello, se ha modificado la aplicación para que
realice las funciones de sniffer multicanal permitiendo la
escucha de un canal solo cuando se prevea que en el mis-
mo hay probabilidad de que ocurra una transmisión.
Uno de los problemas con los que se encontró inicial-
mente el primer algoritmo sniffer es el salto secuencial
de canal. Para mejorarlo se decide modificar el algoritmo
para que realice saltos aleatorios entre los 16 canales. Se
implementó con dos opciones, la posibilidad de que un
canal pueda ser escuchado varias veces antes de comple-
tar la escucha de todos los canales, sistema con repeti-
ción, o evitando esto, es decir, salto aleatorio entre los 16
canales sin repetición. Una vez modificado el algoritmo
se ha comparado con la detección de tráfico que realiza
el algoritmo secuencial, utilizando en los dos sistemas el
mismo tiempo de escucha en cada uno de los canales, es
decir, el mismo tiempo de salto. Los datos que se obtie-
nen de las diferentes pruebas con el algoritmo aleatorio
de salto de canal se encuentran reflejados en la tabla I. La
columna TET indica el Tiempo de Escucha Total en mi-
nutos, la columna TCC indica el Tiempo de Cambio de
Canal en segundos, la columna C1 indica si se ha detec-
tado tráfico en el canal 12, dicho canal tiene una cadencia
de envı́o de 5 segundos, la columna C2 indica si se ha
detectado tráfico en el canal 16, dicho canal tiene una ca-
dencia de envı́o de 10 segundos, la columna C3 indica si
se ha detectado tráfico en el canal 19, dicho canal tiene
una cadencia de envı́o de 25 segundos, la columna C4 in-
dica si se ha detectado tráfico en el canal 22, dicho canal
tiene una cadencia de envı́o de 50 segundos y la columna
C5 indica si se ha detectado tráfico en el canal 23, dicho
canal tiene una cadencia de envı́o de 100 segundos. Para
cada una de las filas de la tabla se han realizado un total
de 10 pruebas, para indicar que un canal tiene tráfico, se
debe haber detectado como mı́nimo en el 70 por ciento
de las pruebas.
El objetivo de estas pruebas es determinar si con un sal-
to de canal aleatorio se conseguirı́a detectar tráfico en el
menor tiempo de sondeo posible en la mayorı́a de los ca-
nales por los cuales se estaban transmitiendo tramas. Por
eso, se utiliza como cambio de canal el tiempo de caden-
cia mı́nimo de envı́o de los canales con tráfico, es decir la

TABLA I
Detección de tráfico con salto aleatorio entre los 16 canales

TET TCC C1 C2 C3 C4 C5
10 5 • • × × ×
20 5 • • • × ×
30 5 • • • × ×
10 2,5 • • × × ×
20 2,5 • • • • ×
30 2,5 • • • • •

cadencia del canal 12, que es de 5 segundos y un tiempo
mucho inferior al mismo, 2.5 seg. La conclusión de las
pruebas realizadas es que no se obtienen mejores resulta-
dos que con el sistema secuencial, ya que ante el mismo
escenario de trabajo la detección de canales es práctica-
mente la misma, y se sigue cumpliendo como ya se es-
tudió anteriormente, que el tiempo de cambio de canal
mejor para el sistema es aproximadamente un valor en-
tre el 0,001 y el 0,002 por ciento del tiempo de cadencia
máxima de un canal determinado, siempre y cuando la ca-
dencia no sea menor a 1 segundo, en ese caso, el tiempo
de cambio de canal será siempre 1 segundo. Por otro lado,
este sistema no arroja tiempos de escucha totales adecua-
dos ya que por ejemplo, para detectar tráfico en el canal
C4 (canal 22) con tasa de transferencia de 50 segundos,
se necesita como mı́nimo 20 minutos de escucha, cuan-
do con una escucha secuencial de los 16 canales durante
50 segundos solo harı́a falta para realizar la detección de
tráfico en esos canales en el caso de que todos estuvieran
transmitiendo como mucho a esa cadencia, un total de 50
seg × 16 canales = 13.4 minutos. Se desecha por tanto
este tipo de cambio de canal.
Posteriormente, se decide dividir la banda en dos grupos,
de manera que los primeros ocho canales serán sondea-
dos de manera aleatoria durante la mitad del tiempo de
escucha total y posteriormente y durante el mismo tiem-
po, se sondearan los siguientes ocho. Los porcentajes de
detección que se obtienen con este sistema son muy pa-
recidos a los conseguidos con el salto aleatorio entre los
16 canales, no aportando por tanto ninguna mejora.
Siguiendo con la dinámica de agrupar canales se realizan
pruebas donde se crean cuatro grupos de cuatro canales
cada uno, realizando la escucha durante un tiempo deter-
minado en cada grupo saltando de manera aleatoria entre
los canales del mismo. El objetivo de estas pruebas es
conseguir reducir al máximo el tiempo de escucha total
necesario para que el sniffer detecte tráfico en aquellos
canales que lo tengan. El primer grupo abarca los canales
del 11 al 14, el segundo los canales del 15 al 18, el tercer
grupo los canales del 19 al 22 y el cuarto grupo los cana-
les del 23 al 26.
Para realizar estas pruebas se han utilizado 5 motas trans-
misoras en los mismos canales y con las mismas caden-
cias que en las pruebas de la tabla I. El canal con cadencia
máxima es el canal 23, con 100 segundos, por tanto rea-
lizar un sondeo secuencial por ese tiempo equivaldrı́a a
estar a la escucha un total de 1600 segundos (26.7 mi-
nutos), es decir, 100 segundos × 16 canales de transmi-
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sión. Las primeras pruebas se realizaron reduciendo este
tiempo a la mitad, es decir, 800 segundos. Al dividirse en
cuatro grupos, el sistema estará saltando aleatoriamente
entre los cuatro canales de un grupo un total de 200 se-
gundos. Se debe resaltar que el objetivo de estos ensayos
es la detección de tráfico en los diferentes canales, no la
obtención del mayor número de tramas, solamente deter-
minar en qué canal hay envı́o de tramas. En la tabla II
se muestran los valores en tanto por ciento de detección
de tráfico de canal según los diferentes tiempos de salto
entre canales. La columna TCC indica el tiempo de cam-
bio de canal en milisegundos. La columna Prc.T indica
el porcentaje total de detección de todos los canales con
tráfico. El tiempo total de escucha es de 800 segundos.

TABLA II
Porcentajes de detección de tráfico, grupos de 4 canales, salto

aleatorio y tiempo de escucha 800 segundos

TCC C12 C16 C19 C22 C23 Prc.T
500 50 50 80 20 0 40
1000 100 60 100 50 50 72
1500 100 100 60 40 30 66
2000 100 70 60 70 10 62

Como se observa en la tabla II con un tiempo total de
800 segundos, la mitad del tiempo de escucha total máxi-
mo permitido según la cadencia del canal con cadencia
de envı́o máxima, un salto de 1000 ms para sondeo de
cada canal, es decir, un valor entre el 0.001 y el 0.002
por ciento del tiempo de cadencia del canal con caden-
cia de envı́o máximo y grupos de 4 canales cada uno con
salto aleatorio entre ellos, se obtiene un 72 por ciento de
efectividad a la hora de detectar tráfico en todos aquellos
canales por los cuales se está transmitiendo. Valor muy
superior al obtenido por el algoritmo secuencial anterior-
mente descrito en el mismo escenario.
Para aumentar el porcentaje de detección de tráfico que
es lo que más relevante en esta fase del nuevo algorit-
mo, se decide realizar las mismas pruebas pero aumenta-
do el tiempo de escucha total, pasando del 50 por ciento
del tiempo del canal con cadencia máxima de envı́o al
75 por ciento. En el sistema propuesto, equivaldrı́a a rea-
lizar una escucha total durante 1200 segundos, es decir,
300 segundos para cada grupo realizando saltos aleato-
rios con repetición en sus canales. Los resultados obteni-
dos se muestran en la tabla III. Su formato es el mismo
que la tabla II. Para simplificar solamente se muestra los
resultados para el mejor porcentaje obtenido en la tabla
II, comprobándose que este nuevo porcentaje es sensible-
mente superior. Los porcentajes con tiempo de escucha
por canal más elevados, proporcionan peores resultados.

TABLA III
Porcentajes de detección de tráfico, grupos de 4 canales, salto

aleatorio y tiempo de escucha 1200 segundos

TCC C12 C16 C19 C22 C23 Prc.T
1000 100 100 60 100 60 84

Se realizaron la mismas pruebas pero utilizando grupos
de dos canales cada uno y conmutando entre ellos. Sin
embargo, los resultados obtenidos fueron peores que con
grupos de cuatro canales.
Después de realizar estas y otras pruebas con diferentes
canales de trasmisión y tasas de envı́o, se determinó que
el algoritmo de escaneo o búsqueda de tráfico alcanza su
mayor eficacia en cuanto a canales con tráfico detectados
y tiempo empleado, cuando el tiempo de escucha total es
el 75 por ciento de la cadencia del canal con cadencia
máxima determinada, el tiempo de escucha en cada canal
es el 1 por ciento del tiempo referente a la cadencia del
canal con cadencia máxima, se realiza una agrupación de
4 canales en cada grupo y el salto entre ellos es aleatorio.
Con este sistema, los porcentajes de detección de tráfico
son muy superiores a los del algoritmo secuencial descri-
to anteriormente.

V. Algoritmo de aprendizaje automático

Se ha desarrollado un algoritmo por fases, el cual me-
jora el algoritmo sniffer multicanal integrado en el siste-
ma original descrito en [1]. Para ello, se ha dividido el
mismo en 4 fases.

A. Fase 1: Localización de los canales con tráfico

Utilizando el sistema explicado en la Sec. III de este
artı́culo, la primera función de la mota sniffer es realizar
un sondeo de todos los canales para determinar en cual de
ellos hay tráfico. Para ello y como único valor introduci-
do por el usuario, se indica la cadencia máxima de envı́o
de los canales que se quieren detectar. Ese valor se multi-
plicará por 16, a partir de ahora TSM (Tiempo de Sondeo
Máximo). Se supone que el funcionamiento de las redes
de sensores es periódico. La mota sniffer calcula el 75 por
ciento del tiempo de TSM y lo divide entre cuatro, a par-
tir de ahora TSG (Tiempo de Sondeo de Grupo). Durante
el TSG saltará aleatoriamente entre los 4 canales del pri-
mer grupo, el tiempo de escucha en cada canal hasta el
siguiente salto será un 1 por ciento de TSM, cuando se
agote el tiempo TSG, el sniffer sondeará los 4 siguientes
canales del grupo posterior. Después de esta fase el sis-
tema ya sabe en qué canales de los 16 se ha detectado
tráfico.

B. Fase 2: Calculo de cadencias máximas de canal con
tráfico

Con los datos obtenidos en la Fase 1, se sondea ca-
da uno de los canales donde se ha detectado tráfico. El
tiempo de sondeo es igual al tiempo de cadencia máxima
introducido por el usuario. Durante ese sondeo se conta-
bilizan el número de tramas que se detectan en el canal,
obteniendo una probabilidad de envı́o que será la caden-
cia de ese canal. Al finalizar esta fase se conocen todos
los canales donde hay tráfico y la cadencia de envı́o de
los mismos. Si durante la escucha de un canal no se de-
tecta ninguna trama pero se sabe que hay tráfico porque
ası́ fue indicado en la Fase 1, se indica como cadencia de
ese canal la cadencia máxima introducida por el usuario.
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C. Fase 3: Puesta en marcha de los relojes de salto de
cada canal

Durante esta fase se escucha cada uno de los canales
con tráfico, como máximo en cada canal el tiempo de es-
cucha es la cadencia máxima introducida por el usuario.
Durante esa escucha, cuando se detecte la primera trama,
se configura un reloj de salto o alarma que se activará
de manera periódica según indique la cadencia de envı́o
del canal. La primera vez que se activa el reloj se hace
con valor cadencia de envı́o del canal menos 100 ms, pa-
ra que el cambio de canal tenga este desfase y la mota
tenga tiempo suficiente para permutar de canal, a partir
de ese primer salto de reloj, él mismo se configura para
saltar con tiempo igual a la cadencia del canal, es decir,
cada reloj de cada canal con tráfico saltará 100 ms antes
de que en el canal haya tráfico.

D. Fase 4: Captura de tramas

Esta fase es la puramente sniffer, a partir de este mo-
mento, la mota esperará a que salte cada uno de los relojes
de aquellos canales con tráfico y que han sido configura-
dos en la fase 3. En ese momento, conmutará a ese canal y
se pondrá a la escucha, cuando detecte una trama enviará
al PC vı́a USB el número de canal y la trama capturada
para su posterior análisis.

VI. Evaluación y pruebas

Se han llevado a cabo diferentes pruebas para compro-
bar el funcionamiento del nuevo algoritmo. Se han modi-
ficado las cadencias de envı́o y adaptado los tiempos de
escucha por canal y total según dichas cadencias. Se han
realizado un total de 3 pruebas, de cada una de estas prue-
bas se han ejecutado 10 rondas. Para que se considere que
en un canal hay tráfico, éste debe haber sido detectado en
al menos 8 de las 10 rondas de cada prueba. Los porcen-
tajes de tramas capturados sobre tramas totales enviadas,
se calculan como media aritmética, utilizando solamen-
te aquellas rondas de cada prueba donde se haya detec-
tado tráfico. Para cada prueba, se ha generado una tabla
con las siguientes columnas: Canal (indica el canal donde
hay motas enviando a una determinada cadencia), Caden-
cia (cadencia de envı́o en ese canal), TD (indica si en al
menos 8 de las 10 rondas se ha detectado tráfico en ese
canal), TE (tramas totales que se han enviado en ese ca-
nal en ese tiempo de escucha), PTC (porcentaje de tramas
que el sistema ha sido capaz de capturar). Los tiempos de
escucha totales de cada ronda vienen calculados según se
ha expuesto en la Sec. IV. Con un tiempo mayor de escu-
cha total en cada prueba, los resultados de detección de
tráfico en los canales con cadencia máxima hubieran sido
mejores. Debido a esto, cuando el sistema sea implantado
para funcionar en un entorno real, se debe determinar un
tiempo de cadencia máxima lı́mite, sabiendo que, si exis-
ten canales con cadencias muy parecidas o superiores a
esa cadencia máxima indicada, la probabilidad de que el
sistema detecte el tráfico, disminuye.

Después de analizar los resultados de las pruebas, se
observa que ante cadencias de envı́o que superan el mi-
nuto, los porcentajes de captura de tramas son muy altos,
de hecho, el no obtener porcentajes del 100 por 100 se
debe al coincidir el envı́o de manera simultánea en varios

TABLA IV
Prueba 1

Canal Cadencia TD TE PTC
11 1 seg. • 132 43
12 2 seg. • 66 60
18 1 seg. • 132 30
21 4 seg. 33 0
25 3 seg. • 44 60

TABLA V
Prueba 2

Canal Cadencia TD TE PTC
11 2 min. • 72 90
12 4 min. • 36 95
18 6 min. • 24 96
21 4 min. 36 0
25 3 min. • 48 92

TABLA VI
Prueba 3

Canal Cadencia TD TE PTC
11 5 min. • 72 97
12 10 min. • 36 98
18 30 min. 12 0
21 20 min. • 18 98
25 25 min. • 14 99

canales. Hay que tener en cuenta que el sniffer se pone a
la escucha del canal, en el cual prevé tráfico, un porcenta-
je de tiempo antes de que se produzca el envı́o. Si en ese
momento se activa el salto hacia otro canal, el sistema pa-
sará a la escucha de este nuevo canal dejando de capturar
la trama del canal anterior. Esta es una de las mejoras que
se contempla. Para solucionarlo, se utilizarán algoritmos
de exclusión mutua. Este problema se acentúa ante cana-
les que tienen una intensidad de tráfico muy alta, menores
a un minuto. Aunque en estos escenarios los porcentajes
de tramas capturados son bajos, el sistema sı́ ha sido ca-
paz de marcar al canal como canal con tráfico. Se puede
indicar, por tanto que, el sistema propuesto actúa como
un sniffer multicanal con un elevado porcentaje de cap-
tura de tramas para canales con cadencias superiores al
minuto y que es una herramienta que puede detectar tráfi-
co en canales con cualquier cadencia de envı́o.
Como ya se ha citado, el sistema comercial que realiza
las funciones de sniffer multicanal es el desarrollado por
la empresa Perytons [13]. No se ha adquirido dicho sis-
tema para comprobar su funcionamiento, pero se ha rea-
lizado una comparativa en base al hardware que utiliza.
El sistema Peryton se basa en el uso de un dispositivo
hardware por canal, por tanto, dicho dispositivo estará a
la escucha del canal el 100 por 100 del tiempo. Estos dis-
positivos están conectados a un hub, el cual a su vez se
conecta al PC vı́a USB. Este sistema provoca un cuello
de botella ante envı́os concurrentes y a altas frecuencias.
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Obviando este punto y suponiendo que todas las tramas
capturadas por los dispositivos lleguen correctamente al
PC, el sistema depende de la capacidad del dispositivo
para la captura de tramas, por tanto habrı́a que estudiar
las caracterı́sticas técnicas y su funcionamiento el campo
de trabajo de los diferentes dispositivos que admite Pery-
tons para poder realizar todas las pruebas y comparativas,
sobre todo en entornos de trabajo donde las cadencias de
envı́o sean muy altas, que es precisamente donde nuestro
sistema no consigue buenos porcentajes de captura de tra-
mas. Por otro lado, el sistema Perytons se comercializa en
3 versiones, con 4, 7 y 16 dispositivos hardware respec-
tivamente. Las pruebas que se exponen en este artı́culo
se han realizado con tráfico en 5 canales, el sistema más
básico de Perytons ya ofrecerı́a carencias en ese aspecto
al estar limitado a solo 4. Suponiendo que se utiliza el
sistema de 7 dispositivos y que se obtienen porcentajes
del 100 por 100 de captura de tramas para las pruebas 2 y
3, Tabla V y Tabla VI, el coste hardware es muy superior
al tener que utilizar 7 dispositivos. Coste que se multipli-
carı́a si utilizáramos la versión de 16 dispositivos.
La degradación en cuanto a resultados en porcentajes de
tramas capturadas del nuevo algoritmo desarrollado para
el sistema SnifferWSNTOS, es proporcional al número
de canales en los que se detecte tráfico. A mayor núme-
ro de canales con envı́o de tramas, mayor probabilidad
de que en varios canales se esté transmitiendo al mismo
tiempo, por tanto, el sniffer perderá tramas de alguno de
ellos. Sin embargo, ante cadencias de envı́o bajas, esta
probabilidad se reduce. Por otro lado, el algoritmo puede
ser modificado para que solo busque tráfico en 8 de los
16 canales, utilizando dos dispositivos en vez de uno y
ası́ reduciendo la probabilidad de coincidencias de envı́o.
Esta serı́a una buena solución cuando las cadencias de
envı́o son altas. Para cadencias de envı́o de menos de un
minuto, este sistema proporciona porcentajes muy bajos
de captura de tramas. Debido a esto, en el caso de que
se desee capturar tramas en este tipo de escenarios, se re-
comienda usar el algoritmo de escaneo propuesto en este
trabajo para determinar en qué canal o canales de los 16
se está transmitiendo y, posteriormente, dedicar un dispo-
sitivo hardware especı́fico a cada uno de los canales con
tráfico detectado.

VII. Conclusiones

Se ha desarrollado un nuevo algoritmo sniffer capaz
de detectar con mayor probabilidad de éxito aquellos ca-
nales que cuentan con tráfico y de obtener un mayor por-
centaje de número de tramas capturadas. Dicho algoritmo
ayudará principalmente en dos cuestiones, conocer el es-
tado de los 16 canales en cuanto a ocupación y convertir
cualquier mota en sniffer multicanal adaptativo. Si bien
es cierto que, es necesario introducir un valor que debe
ser indicado el usuario, la cadencia máxima de envı́o, es-
te valor puede ser modificado según el tipo de redes de
sensores que queramos estudiar. Por otro lado, se ha su-
puesto la periodicidad de este tipo de redes ya que, en la
fase de cálculo de cadencia, lo que se obtiene es la proba-
bilidad de envı́o del canal y ante redes que no siguen un
patrón de este tipo, esta probabilidad puede diferir mucho
y no ser válida. Ante redes que cumplan esta periodicidad

y utilizando tiempos de cadencias adecuados, una vez que
el sniffer pasa a la fase de obtención de tramas, los resul-
tados de porcentajes de tramas obtenidos son mejores que
otros sistemas del mercado que, o bien utilizando un gran
número de dispositivos hardware (uno por canal) con el
consiguiente coste económico y de energı́a, o bien, con-
mutando entre canales, realizan también la labor de snif-
fer. Cabe destacar que se han cumplido algunas de las
mejoras propuestas en el artı́culo que precede a éste, en
el cual se explica el desarrollo del sistema SnifferWSN-
TOS[1] y que fue punto de partida de esta investigación
y que aspira concluir con el desarrollo de un sistema que
permita a las redes de sensores inalámbricas adaptarse a
las circunstancias del tráfico e interferencias y conmutar
su canal de trabajo, si fuera necesario.
Cómo mejoras de este algoritmo se indican las siguientes:

En la fase de búsqueda de tráfico, no conmutar a ca-
nales donde ya se ha detectado tráfico, con esto se
sondearı́an más veces aquellos canales en los cuales
aún no se ha detectado actividad.
Gestionar de mejor manera aquellos canales con ca-
dencias de envı́o muy pequeñas, o lo que es lo mis-
mo, canales donde exista mucho tráfico.
Estudiar e implementar un sistema de exclusión mu-
tua para evitar que los relojes de alarma de diferentes
canales se disparen a la vez.
Desarrollar un algoritmo que detecte tráfico e inter-
ferencias no solo de redes de sensores, sino también
de otras redes inalámbricas que transmiten en la ban-
da de frecuencias de 2,4GHz y gestionar el ruido que
pueda haber en dicha banda.
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Resumen—Este artículo presenta el uso de una interfaz 
natural de usuario que permite el uso del gesto de la mano, 
aplicado al control de un dispositivo robótico. Para 
lograrlo hemos usado el dispositivo de captura gestual 
conocido como controlador Leap Motion ® y al robot Lego 
EV3®. Presentamos un sistema de arquitectura abierta 
que permite la comunicación usando el protocolo Bluetooth 
o WiFi entre la interfaz de control gestual y el robot. La
interfaz permite dos modos de operación que son
automático y manual, para el control del robot, el cual
puede desplazarse linealmente, realizar giros e inclusive
transportar objetos. Se define además una biblioteca
gestual que asocia cada gesto a un comando prestablecido.
Los que conforman la biblioteca, han sido evaluados en su 
calidad de reconocimiento lo cual permite ubicarlos en una 
escala (alto, medio y bajo) de aceptación para tareas de
control. Finalmente, un caso de estudio, permite evaluar la 
efectividad del gesto aplicado a tareas de control, logrando 
resultados muy alentadores.

Palabras clave—Control Gestual, Interfaces gestuales,
Lenguaje gestual, Control robótico, Interfaces naturales de 
usuario de tipo gestual.

I. INTRODUCCIÓN

A interacción hombre-máquina continua en 
constante evolución. Las interfaces, su diseño y 

aplicación siguen transformado al mundo que nos rodea 
y a la sociedad en su conjunto [1]. El objetivo de 
alcanzar una forma de Interacción Humano Computador 
(IHC), donde una idea del usuario sea reflejada en una 
acción inmediata y sin restricciones físicas, está muy 
cercana [2].

El uso del gesto en la comunicación con la máquina no 
es nueva y, muchos trabajos hacen uso de ellos 
incorporando gestos corporales [3], faciales [4] y
manuales [5] en la IHC. Otros trabajos tratan de orientar 
el gesto a mundos desafiantes como la realidad virtual 
[6] y el control de maquinaria industrial robótica [7]. Y
otras investigaciones lo orientan al control de
dispositivos de casa [8] e inclusive lo adaptan al control 
de sillas de ruedas [9]. Sin embargo, lograr una interfaz
que permita el control de un dispositivo, basado
directamente en el comportamiento del usuario, es un
concepto que va cobrando más fuerza en los últimos
años [10]. Entonces, bajo este enfoque, una interfaz de
tipo gestual debería ser considerada como aquella 
interfaz diseñada para reutilizar las habilidades previas
del usuario [11], y permitirle interactuar con su entorno
[12] usando movimientos gestuales intuitivos [13] de las 
manos, o cualquier otra parte del cuerpo. 

El interés por aplicar el gesto a tareas especializadas 
ha permitido el desarrollo de nuevos dispositivos 
tecnológicos, que fusionan hardware y software en un 

solo aparato [14]. La diferencia, además de la tecnología 
usada, radica en los límites que esos dispositivos 
imponen al usuario.

El controlador Leap Motion ® (LMC siglas en inglés) 
combina tecnología óptica e infrarroja, alcanzando una 
gran exactitud en la detección del gesto en tiempo real 
[15],[16]. Permite realizar el seguimiento del gesto tanto 
estático como dinámico [17]. Además, estudios indican 
que su exactitud está inclusive por debajo del milímetro 
[18]. Sin embargo, la gran ventaja de LMC es que el 
reconocimiento del gesto es independiente de la 
contextura física del usuario (altura, peso, etnia, edad,
etc), es decir, el gesto no requiere ser ajustado a un 
patrón de referencia. Quizá como un punto en contra se 
podría considerar el hecho de que hasta el momento, no
haya liberado los algoritmos de reconocimiento gestual
usados, limitando a los investigadores en la búsqueda de 
nuevas y mejores aplicaciones. Pero, basándonos en sus 
características tanto técnicas como de reconocimiento,
es ideal para lograr una consola de interacción gestual 
para control supervisado de un dispositivo robótico.

En la actualidad, sistemas robotizados que requieren 
presencia de un operador para lograr un control reactivo 
adecuado, están limitados en un gran porcentaje al 
conocimiento técnico y entrenamiento del operador para 
lograr una tarea o adaptarse a su entorno [19]. Es notorio 
entonces que, si deseamos avanzar en este sentido, debe 
establecerse un método de interacción más versátil que 
permita su control y logre mayor versatilidad en 
cualquier entorno.

Este artículo expone el uso del gesto, basado en LMC 
para el diseño de una interfaz gestual que permite el 
control reactivo de un dispositivo robótico. Un lenguaje 
gestual sencillo permite controlar un robot que posee 
libertad de movimiento (lineal-direccional) e incorpora
un brazo electromecánico para transporte de objetos. 
Responde en forma rápida y efectiva a las órdenes 
gestuales indicadas por el usuario. Las limitaciones 
alámbricas para envío y recepción de datos, entre la 
consola de administración y el robot, han sido superadas 
usando los protocolos de comunicación Bluetooth-WiFi.

Este artículo se encuentra organizado de la siguiente 
manera: La Sección II describe los materiales y métodos 
usados. La Sección III presenta un caso de estudio. La
Sección IV presenta los resultados y su discusión.
Finalmente, la Sección V expone las conclusiones.

II. MATERIALES Y MÉTODOS

A. Sensor de captura gestual.
Hemos usado a LMC para capturar el gesto que realiza 

el usuario. Dicho gesto, es realizado con la mano
directamente sobre el LMC, en el aire y sin tocar 
dispositivo alguno. El LMC en su interior contiene dos 
cámaras estéreo monocromáticas y tres led infrarrojos
(longitud de onda de 850 nm) que permiten construir 
escenas en 3D [20] (Fig. 1). Según el fabricante (Leap 
Motion Inc., San Francisco, CA, US) LMC es capaz de 
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reportar posiciones discretas, gestos y movimientos. Su
unidad de tiempo es el microsegundo (µ) y la de 
velocidad es el milímetro por segundo (mm/s). Sus 
ángulos están dados en radianes y se conecta al 
ordenador usando un puerto USB. No presentó 
restricción alguna a los programas que utilizamos y se
usó la versión 1.2.0 del SDK de desarrollo. Mayores 
detalles pueden encontrarse en la página WEB del 
fabricante (https://www.leapmotion.com/).

Cámaras

Diodos 
Infrarrojos

Tarjeta 
principal

Puerto USB
Micro B

Fig.  1. Vista externa e interna de Leap Motion Controller® y sus 
componentes principales.

El LMC fue conectado a un ordenador Intel Core i7-
X455L de 3.1 GHz con 12 GB en memoria RAM, OS 
WIN 8.1, HDD 1TB. Tarjeta Gráfica NVIDIA Geforce 
820M de 2 GB. El lenguaje de programación usado fue 
Java. Para obtener los datos de los puntos rastreables de 
la mano, que LMC capta con su hardware, se utilizó un 
objeto de tipo controller el cual permite el acceso al 
último cuadro capturado. Este cuadro, es un objeto de 
tipo frame, que contiene la siguiente información:
número de manos, tipo de mano (izquierda o derecha), la 
posición y número de los dedos, circunferencia de la 
palma y el reconocimiento de herramientas. Una 
herramienta es considerada recta, más fina y más larga 
que un dedo.

B. Robot.
Como sistema robótico hemos elegido a EV3 (Fig. 2) 

con las siguientes características: microprocesador 
ARM-9 de 300 MHz., 64 MB de memoria RAM, 16 MB 
de memoria Flash expandible por tarjeta SD, Bluetooth 
2.1, USB para conexión WiFi, 4 puertos para sensores y 
otros 4 para motores, pantalla LCD y altavoz. El sistema 
es compatible con iOS y Android. Para mayores detalles 
se puede consultar (http://www.lego.com/es-
es/mindstorms/about-ev3).

Bloque EV3
Motores largos

Sensor infrarrojo 
(proximidad y lectura) 

Sensor de
 Color

Sensores de
 Contacto

Motor mediano

Sensor 
de giro

Puertos 
para 

sensores

Fig.  2. EV3 y sus componentes.

C. Lenguaje gestual.
Los gestos propuestos se muestran en la Fig. 3. LMC 
permite identificar al gesto de acuerdo a sus 
características como número de dedos, posición y 
movimientos. Por su naturaleza pueden ser dinámicos o 
estáticos y pueden involucrar movimiento de los dedos, 
de la mano o ambos a la vez. Las librerías de LMC 
permiten el reconocimiento de gestos preestablecidos y 
la implementación de otros, por parte del usuario.

Fig.  3. Gestos propuestos para control.

Los gestos preestablecidos se indican a continuación:
1) Gesto Círculo, que puede ser a favor y en contra 
de las manecillas de reloj. En el primer caso, el dedo 
índice traza un círculo a favor de las manecillas del
reloj mediante un movimiento circular (Fig. 3c); en 
el segundo caso, el dedo índice traza un círculo en 
contra de las manecillas del reloj mediante un 
movimiento circular en esa dirección (Fig. 3d). La 
mano, en los dos casos, permanece estática sobre el 
LMC.
2) Gesto de barrido o  Swipe, es un rápido 
movimiento o desplazamiento lineal (de izquierda a 
derecha o viceversa) de la mano sobre el dispositivo 
LMC (Fig. 3e).
3) Gesto de tecla o Key Tap, es el movimiento del 
dedo índice, manteniendo estática la mano. Dicho 
movimiento es un desplazamiento de arriba hacia 
abajo, y trata de simular el haber presionado una 
tecla (Fig. 3f).
4) Gesto toque de pantalla o Key Screen Tap, es 
similar al anterior pero con el dedo índice fijo y 
apuntando hacia adelante, mientras se desplaza toda 
la mano longitudinalmente. Describe una posición 
inicial (sobre el LMC) y una final (con 
desplazamiento hacia adelante). Los demás dedos 
levemente recogidos sobre la palma. Este gesto 
supone tocar un punto en pantalla, simula un gesto 
toque (touch) de pantalla. (Fig. 3h). 

Además de los gestos preestablecidos, fue necesario 
implementar también los siguientes gestos:

5) Gesto mano abierta, con los dedos totalmente 
extendidos y la palma de la mano hacia abajo (Fig. 
3a) sobre el dispositivo LMC. La mano permanece 
estática a una altura aproximada de 15-20 cm.
6) Gesto mano cerrada, todos los dedos recogidos 
en la palma formando un puño cerrado (Fig. 3b) a 
15-20 cm sobre el LMC.
7) Gesto Two, se logra extendiendo los dedos índice 
y medio, mientras los demás están recogidos en la 
palma y cubiertos con el dedo pulgar. (Fig. 3g). La 
mano en esta posición permanece estática sobre el 
dispositivo a 15-20 cm.
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Los gestos implementados según  Pomboza y
Holgado (2015) [8], son confortables (mano abierta
66%, mano cerrada 78% y dos 52%) y además fáciles de 
recordar en tareas repetitivas para el usuario, según el 
mismo estudio. 

D. Análisis gestual.
Fue necesario establecer la efectividad del gesto en su 

reconocimiento para ser usado en control y además 
observar el grado de aceptación para un dispositivo 
robótico. Se realizó un análisis del reconocimiento del 
gesto basado en el objeto frame que entrega LMC. Para 
lograrlo, se desarrolló un programa que permitió 
identificar al gesto y asociar sus datos al frame. Algunos 
gestos por su naturaleza dinámica (movimiento de 
mano, dedos y brazo) a diferencia de otros de naturaleza 
estática (postura fija) implicaban varios frames para 
lograr su reconocimiento. 

En nuestro análisis participaron ocho voluntarios, 5 
hombres y 3 mujeres, cuyas edades estaban 
comprendidas entre los 19 y 38 años (M=26.75, 
SD=8.11). Todos los voluntarios conocían el uso del 
computador y los hombres indicaron tener experiencia 
en el uso de video juegos.

Los gestos fueron realizados directamente sobre el 
dispositivo, manteniendo una altura entre 15 a 20 cm 
con la suficiente holgura para ejecutarlos. Los gestos 
estáticos fueron realizados manteniendo la mano en la 
postura adecuada y firme al ejecutar el gesto; y, los 
dinámicos, con repeticiones sucesivas al finalizarlo. El 
tiempo de muestreo de cada gesto fue de 15 segundos. 
Cada participante completó ocho gestos y se logró un 
tiempo total de muestreo gestual de 960 s.

Las muestras fueron tomadas en un lugar adecuado, 
siguiendo las recomendaciones del fabricante, tanto en 
altura como en amplitud, garantizando en lo posible la 
menor contaminación por ruido lumínico (no luz con 
fluorescencia y sin incidencia directa de luz solar). La 
información, así obtenida de los frames del gesto, fue
guardada en un archivo por cada gesto y usuario, para 
ser procesada posteriormente. 

Cada gesto mostró un comportamiento diferente, tanto 
en los frames necesarios para su identificación como en 
el tiempo empleado en generar dicho frame. La Figura 4,
nos permite observar el comportamiento del gesto (b) en 
contraste con el gesto (h). El gesto (b) mantiene una 
frecuencia más o menos estable entre los frames 
lanzados para reconocer el gesto y el tiempo entre cada 
intervalo. Mientras que el gesto (h) tiene un 
comportamiento menos estable, pues los frames son 
lanzados a intervalos esporádicos tratando de lograr la 
identificación adecuada del gesto.

Los frames varían su comportamiento en el tiempo, 
acorde a la complejidad del gesto. Dependiendo 
entonces del gesto, puede producirse un retardo en su 
reconocimiento e inclusive una pérdida de información 
cuando el gesto no es completado, como el caso del 
gesto (h) (toque de pantalla). Para determinar una 
relación que permita establecer la precisión del gesto, se 
realizó un análisis frame-frame. Se pudo determinar un 
total de frames para cada gesto, considerando que un 

gesto se logra definir en al menos dos frames, y que en 
ocasiones el ruido produce frames vacíos o sin 
información del gesto.  

Gesto (b)

Gesto (h)

Frame
Tiempo (ms)

Frame
Tiempo (ms)

Fig.  4. Muestra del comportamiento entre dos de los gestos 
estudiados.

Se obtuvo un total de frames válidos ( vf ) en la 
lectura del gesto. De aquellos, se logró determinar un 
conjunto de frames (positivos) que muy claramente lo 
identificaban ( gf ). El ruido, provocó frames sin 

información ( nf ) o vacíos en algunos casos. Así, hemos 
logrado la ecuación (1) que trata de medir la precisión
(PR) del gesto, basado en los frames positivos que 
componen el gesto:

100%g

g n

f
PR

f f
= ×

+

(1)

dónde PR lo hemos expresado en porcentaje.
Los resultados de PR obtenidos para cada gesto, 

permitió ubicarlos en una escala de aceptación para 
control. Dicha escala de aceptación fue establecida de la 
siguiente manera: alto (100-76%), medio (66-34%) y 
bajo (33-0%). Esta escala permitió calificar al gesto,
para admitirlo o no en tareas de control, siempre que al 
menos supere el intervalo más bajo de la misma.

III. CASO DE ESTUDIO

A. Arquitectura del sistema.
La arquitectura tiene características cliente-servidor y 

fue implementada usando leJOS en el EV3 y 
combinando librerías de Leap Motion y EV3 en la 
interfaz gestual. leJOS es un proyecto libre desarrollado 
para interactuar con NXJ y EV3, diseñado en Linux y 
que debe ser instalado en una micro SD. leJOS al 
encendido se apropia de los recursos del EV3, 
reemplazando al sistema original.
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La arquitectura del sistema propuesto se expone en la 
Fig. 5, y está conformada por tres capas que se describen 
a continuación:

Capa Uno: Está formada por el LMC como un sensor 
de captura gestual (GS) y se encarga de la lectura del
gesto realizado por el usuario. Envía datos a la capa 2 
por conexión USB.

Capa Dos: Está formada por la interface natural de 
usuario de tipo gestual (INU-G) desarrollada para 
control y la hemos llamado LEAPEV3 por sus 
componentes (Leap Motion y EV3). Esta capa se ejecuta 
en el ordenador y fue programada en Java e integra a
LMC y EV3 en sus librerías. Además, agrupa 
internamente a los componentes para Proceso y 
Reconocimiento (PR) y de Asignación de Comandos 
(AC). 

Gestural Sensor
(GS)

Process and Recognition
(PR)

Assignment Commands
(AC)

Tier 1

Tier 2

Tier 3 Execute Commands
(Robot)

Hand Gesture 
Dictionary

HGD CD

Command 
Dictionary

BluetoothWiFi

Data

Data

Fig.  5. Arquitectura del Sistema LEAPEV3.

Cada componente de la capa 2 cuenta con un 
Diccionario Gestual (HGD) y un Diccionario de 
Comandos (CD). Permite además la comunicación con 
la capa 3 usando el protocolo Bluetooth o WiFi. En 
nuestras pruebas hemos usado más frecuentemente el 
protocolo Bluetooth por su bajo consumo de energía.

• Componente PR: Éste componente aplica los 
algoritmos que permiten determinar las 
características del gesto y que logran su 
reconocimiento. Para identificarlo, compara 
las características del gesto con aquellas 
contenidas en el HGD implementado.  

• Componente AC: Realiza la asignación de 

comandos para cada uno de los gestos 
identificados por el PR. Cada gesto se asocia 
a un comando previamente establecido y 
configurado en el CD (Tabla I) y que será 
ejecutado en el robot. Es accesible por el 
usuario para definir las posibles relaciones 
entre comandos-acciones. 

LEAPEV3 posee también la opción de visualización 
remota de la consola del robot (por defecto). Esta 
consola refleja en estado del robot y permite, entre otras 
cosas, tener un informe inmediato de los parámetros de 
funcionamiento, tales como: su nivel de batería, estado 
de la conexión, etc. El modo de operación puede alternar 
entre manual y automático. Por defecto está en 
automático. 

El Algoritmo I muestra el flujo de datos al momento 
de leer un gesto y sus condiciones.

ALGORITMO I
LECTURA DEL GESTO DE CONTROL

a. Mientras (existe operador)?
• lee el gesto
• Si (gesto es válido)?

o Muestra gesto leído en pantalla
o Ejecutamos el comando

b. Señal de alto (stop) a todos los motores

Capa Tres: Está conformada por el bloque EV3 ® en 
su versión GRIPP3R, un modelo que permite movilidad 
y transporte. Posee libertad de movimientos (hacia 
adelante, hacia atrás, giro izquierda y giro derecha) y
con una mano electromecánica, con sensor de contacto,
que le permite tomar y soltar un objeto.

El Algoritmo II describe la conexión con el robot y la 
secuencia de inicio de sus componentes. Se debe contar 
con las librerías de reconocimiento del bloque 
(BrickFinder,BrickInfo), conexión remota 
(RemoteBTDevice), manejo remoto de consola y 
motores (RMIMenu, RMIReglatedMotor) y de 
identificación remota (RemoteEV3). Es necesario 
establecer conexión con el robot para usar el lenguaje 
gestual establecido.

ALGORITMO II
CONEXIÓN E INICIALIZACIÓN DEL ROBOT

a. Creamos una nueva instancia de conexión Bluetooth o WiFi
Si (estableció conexión)?

• Se asigna conexión  por defecto (Bluetooth o 
WiFi).

• Se muestra mensaje de conexión en consola 
• Se asigna nombre al EV3 por defecto
• Se inicializan los motores y sensores

o Nombre del motor
o Tipo del motor
o Sensores disponibles

• Se inicializa GS
        No, entonces se generan excepciones

B. Gestos de Control
Los gestos de control usados se muestran en la Tabla I

y se ajustan a los porcentajes de aceptabilidad,
expresados en la Sección II.d y obtenidos luego del 
análisis del reconocimiento gestual con el GS. Se han 
considerado gestos a partir del nivel medio, a excepción 
del gesto f) que lo usamos para contraste. 
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TABLA I

GESTOS DE CONTROL EN EL SISTEMA LEAPEV3

Comando Acción Comando Acción
Abre la mano del 
robot. Inicia la
interacción.

Cierra la mano 
del robot. Toma 
un objeto.

Ordena giro a la 
derecha.

Ordena giro a la 
izquierda. 

Ordena avanzar
linealmente.

Ordena 
retroceder. El 
inicia reversa. 

C. Interface gestual
La interface gestual implementada se muestra en la 

Fig. 6. Permite al usuario el control  gestual 
(automático) y manual del robot, en caso de requerirlo.
Ha sido desarrollada en Java, usando objetos Swing por
compatibilidad con el SDK de EV3. Cada gesto leído 
por el GS, es mostrado en pantalla usando una ventana 
informativa que indica al usuario el gesto detectado y el 
comando ejecutado. El usuario se mantiene informado 
de las acciones que el robot realiza en el mismo instante 
en que se producen.

Consola remota 
EV3

Botones de 
Conexión

Área de 
mensajes

Imagen de Gesto 
detectado

Imagen del 
gesto LMC

Control de 
rotación

Reinicio de 
contador

Selección de
 motor

Control Automático

Control Manual

Id de motor

Botones de 
comando

Potencia asignada 
al motor

Fig.  6. Descripción de LEAPEV3.

Como parte de las políticas de seguridad en control 
reactivo robótico o electrónico, hemos implementado 
una rutina de parada o stop inmediato en motores, al no 
detectar operador. El Algoritmo I permite observar que 
al no detectar mano alguna sobre el dispositivo GS, se 
ejecuta la rutina de parada. Este estado se mantiene 
hasta detectar el gesto de inicio de interacción (gesto 
(a)). Las operaciones continúan inmediatamente después 
de haber iniciado la interacción con el robot.

IV. RESULTADOS Y DISCUSIÓN

A. Del análisis:
Después de realizar el análisis propuesto en la Sección 

II.d, se obtuvo los totales se muestran en la Tabla II.
Al aplicar la ecuación (1) en los gestos propuestos para 

análisis en nuestra investigación (Fig. 3), se alcanzaron 
los siguientes porcentajes de PR: Gesto (a) un 83.21%, 
gesto (b) un 91.04%, gesto (c) un 76.14%, gesto (d) un 
63.20%, gesto (e) un 46.19%, gesto (f) un 7.46%, el 
gesto (g) un 88.51% y el gesto (h) un 1.27%. Fue 

notorio que algunos gestos no llegaron al nivel medio 
sugerido, por lo tanto no garantizan un adecuado 
comportamiento en reconocimiento y precisión para ser 
usados en control de un dispositivo robótico.

TABLA II

ANÁLISIS DEL FRAME QUE COMPONE UN GESTO

Gestos
Válidos 

( vf )

Positivos 

( gf )

Negativos

( nf )

(a) 6332 5269 1063 

(b) 13318 12125 1193 

(c) 6597 5023 1574 

(d) 5954 3763 2191 

(e) 5365 2478 2887 

(f) 4771 356 4415 

(g) 6198 5486 712 

(h) 7587 96 7491 

Se pudo notar además, que un gesto puede alcanzar 
una buena exactitud y tener una mala precisión o puede 
tener una excelente precisión pero muy mala exactitud. 
Este análisis nos permitió determinar los valores 
referenciales de precisión (PR) para un gesto de control.

B. Del caso de estudio:
La interfaz gestual para control robótico LEAPEV3 

basada en el LMC demostró ser válida para esta tarea 
manteniendo una tasa de muestreo lo suficientemente 
estable para garantizar el reconocimiento del gesto y la 
ejecución inmediata del comando. Al alternar entre el 
modo de trabajó automático y manual, no presentó 
problema alguno. Los gestos propuestos para control y
que cumplen la escala de aceptación, fueron reconocidos
y ejecutados adecuada e inmediatamente, permitiendo 
así un control efectivo del robot. Las tareas realizadas 
por el robot, tanto de carga y descarga, transporte de 
objetos, movimientos (circulares y lineales) fue precisa 
usando los diccionarios gestual y de comandos 
implementados. Esto permitió validar los resultados
obtenidos para un gesto de control en precisión y en 
escala de aceptación, estableciendo así un método de 
evaluación para estudios similares.

Se pudo notar además, que el gesto h), tomado como 
contraste en los gestos de control, presentó en ocasiones 
un comportamiento errático e inconsistente, provocando 
inclusive problemas de overload en la transmisión de 
datos hacia el robot (Bluetooth y WiFi). Esto debido a la 
latencia introducida por su escaza precisión al intentar 
ser reconocido y ejecutar el comando de control 
respectivo. 

También se pudo determinar el efecto perturbador del 
ruido lumínico introducido a propósito en las pruebas 
del sistema, realizadas en ambientes agresivos (con 
demasiada iluminación fluorescente o solar). Debido a 
ello, cubrimos al LMC para lograr un ambiente 
operativo normal con una cubierta lo suficientemente 
amplia (25 cm de altura x 50 cm de ancho), para 
garantizar una mejor respuesta y permitir la movilidad 
de la mano del operador. Se usó una caja, a la cual 
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llamamos Caja de Control (CC o Control-box) que dio 
excelentes resultados de aislamiento y cuya posible
posición se indica en Fig. 7.

Fig.  7. Caja de Control y detalles del sistema robótico EV3 GRIPP3R.

Hemos llamado Consola de Administración Gestual 
(CAG) a la unión de la Caja de Control con el 
dispositivo LMC en su interior.

Por último, es necesario indicar que los gestos a usarse 
en tareas de control, deben ser fáciles de realizar,
cómodos de mantener (inclusive por espacios 
prolongados de tiempo) y sencillos de recordar. Leap 
Motion, ha demostrado ser un sensor de captura gestual 
muy exacto, reconociendo inclusive aquellos gestos 
manuales que involucran movimientos mínimos de uno 
o más dedos.

V. CONCLUSIONES

En este artículo se ha implementado un Interfaz 
Natural de Usuario de tipo gestual llamada LEAPEV3, 
aplicada a tareas de control reactivo en un dispositivo 
robótico usando el controlador Leap Motion. Se realizó 
un análisis de precisión del gesto, para garantizar su uso 
en tareas de control, concluyendo en un método de 
análisis para determinar la validez o no de un gesto en 
tareas de este tipo. Se creó una escala de aceptación del 
gesto, para tareas de control. Se sugiere que un gesto 
para ser considerado como gesto de control,  en sistemas 
de control reactivo, debe cumplir al menos con un valor 
de PR (>=33%) en la escala de aceptación, creada en 
esta investigación.

Se pudo establecer además, que el controlador Leap 
Motion se adapta a tareas de control donde se requiera 
una rápida identificación del gesto, y en las que, se usen 
consolas de administración gestual con presencia 
obligatoria del operador. Se debe evitar en control con 
LMC, aquellos gestos que involucran movimiento de 
mano y brazo al mismo tiempo, o de dedos, mano y 
brazo en su conjunto.

Como trabajo futuro hemos planteado la creación de 
una nomenclatura gestual completa, para control de 
dispositivos robóticos o electrónicos. Los gestos 
propuestos podrán ser usados en la industria, el 
comercio, la educación o cualquier lugar donde se desee 
utilizar una Interface Natural de Control de tipo Gestual.
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Resumen—Una red de control para consumo eléctrico 
permite disminuir drásticamente el gasto en energía. En 
este caso, permite la configuración individual de cada 
dispositivo e integrarlo en una red comunicada 
inalámbricamente. Mediante la interfaz web disponible, se 
permite el acceso a los datos de consumo en estado real y 
cortar la energía eléctrica suministrada por cada uno de 
los enchufes en la red. 

Palabras clave—Consumo eléctrico, enchufes, red, 
control, actuación, ahorro, energía, sistema empotrado, 
interfaz web. 

I. INTRODUCCIÓN 
N la actualidad, se plantea el gran desafío de la 
sostenibilidad del planeta como uno de los puntos 

fundamentales para seguir creciendo. Las ciudades de 
hoy no son eficientes, consumiendo la mayor parte de 
los recursos energéticos del mundo, alrededor del 80%, 
siendo además, donde se generan la mayor parte de los 
gases que provocan el efecto invernadero. 
La eficiencia energética es utilizar la energía de la mejor 
forma posible, evitando desperdiciarla en su uso y 
abuso. Disminuyendo el consumo energético en nuestra 
vivienda, no solo estamos cuidando el planeta, sino que 
estamos consiguiendo un ahorro energético 
considerable. 
Con pequeños cambios en nuestros hábitos de consumo 
y desarrollando sistemas eficientes, algo actualmente 
posible gracias al avance de las TICs, podemos 
garantizar la protección del medioambiente y conseguir 
cerca del 100% de energía limpia [1]. 
El desarrollo de sistemas, similares al que se presenta en 
este documento, ha demostrado ser rentable en países 
similares al nuestro, generando beneficios tanto para el 
usuario como para la economía del país. Estos 
beneficios intrínsecos serian de entre 2 y 3.5 veces la 
inversión.  
Por tanto, podemos incluir el presente desarrollo dentro 
del llamado Smart Grid, que ya está favoreciendo el 
crecimiento sostenible de la economía, mejorando el 
eficiencia energética global y generando empleo, 
siempre enmarcado dentro de los objetivos de 
despliegue de energías renovables previstos para el 2020 
[2]. 
En este camino se enfoca el sistema desarrollado, de 
manera que sirva para obtener datos eléctricos de 
distintos puntos. Estos datos son analizados para poder 
actuar adecuadamente, procurando una mejor eficiencia 
en el uso de los recursos relacionados. Se ha definido un 
sistema de nodos comunicados con una red de bajo 
consumo que sigue el estándar IEEE802.15.4 en el que 
cada nodo tendrá distintos contadores/actuadores sobre 
el flujo eléctrico que tenga asociado. El usuario es el 
centro del sistema, pudiendo controlarlo por medio de la 
interfaz web desarrollada. 

II. ESTADO DEL ARTE 
   En el mercado, encontramos diversas soluciones, 
empezando por las que permiten un apagado remoto por 
medio de un mando a distancia, estando en la misma 
habitación o muy cerca del receptor, como en [3]. 
Siguiendo por aquellas en las que el apagado remoto por 
medio de una aplicación web o móvil, véase [4] y [5], que 
además permite programar este encendido y apagado de 
forma automática. 
Un sistema más avanzado obtiene estadísticas de uso y 
consumo del enchufe que monitoriza, [6]. Con un panel 
de control más robusto que los anteriores y siendo 
mucho más potente que éstos, su conexión es individual 
con el router WiFi, por lo que no forma una red 
independiente de sensores/actuadores que colaboran 
entre ellos para transmitir la información. 
 
   El producto comercial que más se acerca al aquí 
presentado es el desarrollado por wattio, llamado POD 
(véase [7]). Permite el apagado/encendido del enchufe 
que controla y obtiene estadísticas de uso de la corriente, 
poniéndolas a disposición del usuario del usuario a 
través de una plataforma web y móvil. Además crea una 
red inalámbrica de bajo consumo, basada en ZigBee, a 
la que se conectan distintos dispositivos de este u otro 
tipo del mismo fabricante. Todos ellos están controlados 
por un GATE que es el equivalente al coordinador en 
nuestra red. La principal ventaja de nuestro sistema, en 
cuanto a usabilidad y flexibilidad, respecto al presentado 
en [7], es que la red inalámbrica desarrollada es capaz de 
superar más obstáculos ya que, si el lugar de instalación 
lo requiere, se pueden utilizar transceptores de 868 MHz 
que se ajustan al protocolo aquí desarrollado, siendo un 
punto a favor respecto los de 2.4 GHz que usa ZigBee 
para las comunicaciones del sistema descrito en [7]. 
La tecnología de comunicación a 868 MHz permite una 
distancia de transmisión mayor, a costa de  de reducir la 
tasa de datos respecto a la que se puede enviar usando la 
frecuencia de 2.4 GHz. Dado que la tasa de datos a 
enviar en nuestro sistema es baja, es posible realizar 
comunicaciones en la frecuencia 868 MHz de manera 
que tengamos una distancia de transmisión mayor y 
podamos salvar una cantidad mayor de obstáculos. Esto 
posibilita que sean necesarios menos cantidad de 
dispositivos intermedios para comunicar los nodos más 
alejados entre sí. 
Existen dos razones fundamentales que justifican este 
fenómeno: la potencia de transmisión de radiofrecuencia 
y las pérdidas por propagación. A medida que la onda de 
radio se propaga por el aire, su intensidad decrece. 
Entonces, las señales de radio que se transmiten con una 
potencia mayor, viajarán más lejos antes de que se 
hagan demasiado débiles. Además, la señal de las ondas 
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de radio de mayor frecuencia disminuye mucho más 
rápidamente. 
En Europa, los dispositivos de 2.4 GHz tiene una de RF 
regulada a un máximo de 100 mW, mientras que los de 
868 MHz es de 500 mW, lo que significad que estos 
últimos tienen una distancia de transmisión fiable 
teóricamente cinco veces mayor. Típicamente, el rango 
de distancias para altas frecuencias está entre 30 y 100 
metros, y de 1 kilómetro para las bajas. 
A mayores frecuencias, la señal tiene mayor atenuación 
al penetrar obstáculos ya que tienes menos capacidad de 
doblarse alrededor de un obstáculo y pierde mayor 
fuerza al reflejarse sobre ellos. En teoría, la atenuación 
de una señal aumenta cuadráticamente con la distancia 
de transmisión 
 
Esta última conclusión, se deriva de la investigación 
realizada por investigadores del CEA (Commissariat à 
l'Énergie Atomique) de Francia, disponible en [8], que 
llevó a cabo la caracterización de un canal de 
propagación para una WSN dentro de un vehículo. Para 
ello, se estudió el efecto del entorno, la orientación de la 
antena y la ubicación del nodo, para las bandas 2.4 GHz 
y 868 MHz. Los resultados obtenidos indican que en la 
banda de 868 MHz, existían menos pérdidas de datos y 
menos efectos del entorno, en comparación con la banda 
de 2.4 GHz cuyas mayores pérdidas se deben a la 
reflexión de la señal dentro del vehículo (obstáculos) y 
el efecto de la propagación de la señal electromagnética. 
A esto, hay que añadir la alta congestión de la banda de 
2.4 GHz, por ejemplo de routers WiFi en oficinas o 
casas, ordenadores y teléfonos móviles con Bluetooth 
activo, hornos microondas, que provocan muchas 
interferencias en el medio. Así, un espectro sin ruido 
permite una mayor eficiencia en la comunicación y una 
reducción del consumo. 
Aquí es donde radica la principal ventaja de nuestra 
comunicación inalámbrica ya que, al ser una 
implementación propia basada en el protocolo 
IEEE802.15.4, permite el uso sobre distintas bandas de 
frecuencia sin tener que hacer uso de implementaciones 
más a alto nivel y de módulos certificados por ZigBee 
que pueden o no (como es el caso de wattio) comunicar 
en frecuencias sub-GHz. 

III. DISEÑO HARDWARE 

A. Contando la Corriente 
   Para tomar las medidas oportunas de consumo de la 
red eléctrica se ha utilizado un sensor que envuelve unos 
centímetros el cable para detectar las variaciones de 
flujo eléctrico que circula por el mismo. Necesita de un 
circuito de acondicionamiento formado por una fuente 
de corriente para la polarización del sensor, un 
amplificador para darle ganancia a la magnitud de la 
señal y filtro paso bajo. Con este acondicionamiento se 
pretende fijar la señal entre unos rangos que le permita 
ser adquirible para los niveles lógicos de un 
microcontrolador. Estos sensores se basan en el efecto 
Hall, descubierto en 1879 por el Dr. Edwin Herbert Hall. 
   El efecto Hall consiste en la aparición de un campo 
eléctrico en un conductor cuando es atravesado por un 
campo magnético. A este campo eléctrico se le conoce  

 

 
Fig. 1. Sensor de corriente SCT-013 utilizado 
 
como campo Hall. Cuando por un material conductor o 
semiconductor circula una corriente eléctrica, estando en 
el seno de un campo magnético, aparece una fuerza 
magnética que provoca el campo magnético. Ligado al 
campo Hall aparece la tensión Hall que es medible 
mediante un voltímetro. 

 
El voltaje obtenido, proporcional al campo magnético y 
a la corriente eléctrica, es del orden de los microvoltios 
por lo que debe amplificarse con un circuito de 
acondicionamiento para los valores de entrada 
analógicos de nuestro microcontrolador [9]. 
 
   Se toman una cantidad suficiente de muestras y cada 
una de ellas, tras ser filtradas, son tomadas en valor 
absoluto y se acumulan en una variable global. Una vez 
tomada la cantidad de muestras adecuada, se divide esta 
variable acumuladora por el número de muestras, 
obteniendo la media de ellas que es multiplicada por una 
constante para calibración del sensor, calculada según 
las características del sensor usado: 
 

 Valor de la resistencia de carga. 
 Número de vueltas del sensor. 
 Constante de corriente, según el coseno del 

desfase de la red. 
Este valor final, es tomado como Amperios que circulan 
por la red. 
 
Para obtener el valor de la tensión en ese mismo instante 
de tiempo, se utiliza un estimador software que sitúa el 
valor que debería tener según la posición que tendría en 
su onda sinusoidal asociada. Para ello se considera el 
tiempo pasado entre una muestra y la anterior. 
 
El sensor mostrado en Fig. 1 (de la serie SCT-013, [10]) 
ha sido el utilizado ya que es capaz de medir corrientes 
hasta los 100 Amperios y tiene la resistencia de carga 
ensamblada en su interior. Además ofrece una 
instalación sencilla, no intrusiva en la red eléctrica. 

 
Se hace necesario el uso de una circuitería intermedia 
entre éste sensor y el voltaje de entrada de nuestro 
microcontrolador. En Fig. 2 se muestra el usado a partir 
del desarrollo explicado en [12]. 
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Fig. 2. Circuitería intermedia para sensor de corriente 
 

 
Fig. 3. Circuitería intermedia para relay 
 

B. Actuando sobre la Corriente 
   Para actuar sobre la red eléctrica se ha utilizado un 
relay que, como interruptor, podrá cortar/activar el paso 
de corriente eléctrica por el cable asociado después de 
que el microcontrolador interprete correctamente las 
instrucciones recibidas del usuario. 
 
Si se le aplica un voltaje adecuado a la bobina se genera 
un campo magnético haciendo que un contacto u otro 
hagan conexión [11]. 

 
   La gran ventaja de los relays electromagnéticos es la 
completa separación entre la corriente de accionamiento, 
la que circula por la bobina del electroimán, y los 
circuitos controlados por los contactos, lo que hace que 
se puedan manejar altos voltajes o elevadas potencias 
con pequeñas tensiones de control. 
 
En nuestro caso, al tener microcontroladores que 
funciona a 5V durante la operación, utilizaremos relays 
que necesiten esos 5V para generar el campo magnético 
necesario para conmutar. La circuitería intermedia para 
que los valores energéticos se mantengan constantes 
mientras se desee es la esquematizada en Fig. 3, donde, 
además del relay (RL1), se ha utilizado un diodo (D1) de 
tipo 1N4007, un transistor (TR1) de tipo 2N2222 y una 
resistencia de 1kΩ. 
 

 
Fig. 4. PCB para dispositivo coordinador 

 

C. Microcontroladores 
   Nuestro sistema tiene dos tipos de dispositivos ya que 
uno de ellos debe ser capaz de conectarse vía Ethernet 
(dispositivo coordinador) y será el principal de la red 
de nodos. El resto de dispositivos en la red será de tipo 
esclavo y, en este caso, serán de un tamaño más 
reducido. 
Siempre intentando disminuir el tamaño final de los 
dispositivos y, a la vez, facilitar su fabricación y puesta 
en marcha, se han utilizado placas de desarrollo 
fabricadas por mbed y Arduino. 
 
   Para el caso del dispositivo coordinador se ha usado 
la placa de desarrollo mbed NXP LPC1768 debido a que 
incorpora una interfaz Ethernet que se adapta 
perfectamente a las comunicaciones que se desarrollan 
con el usuario. Además del puerto UART que es 
utilizado para las comunicaciones inalámbricas con el 
resto de dispositivos de la red. 
 
   Para el caso del dispositivo esclavo se ha seleccionado 
un Arduino Mini Pro debido principalmente a su 
reducido tamaño y a que tiene un puerto UART con el 
comunicarlo con el dispositivo coordinador de su red 
inalámbricamente. 
 

D. Fabricación 
Con los componentes detallados anteriormente, se ha 
fabricado la primera versión de la PCB para cada tipo de 
dispositivo y las cajas de plástico (imprimidas con 
impresora 3D). Véase Fig.4 y Fig. 5. 
 
Estas placas, con sus componentes soldados, han sido 
las utilizadas para las pruebas experimentales que se 
detallan más adelante. 
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Fig. 5. PCB para dispositivo esclavo 
 
 

IV. DISEÑO SOFTWARE Y PROTOCOLOS DE 
COMUNICACIÓN 

A. Comunicación Inalámbrica entre dispositivos 
 
   Se ha realizado este protocolo en función a los 
siguientes requisitos y según [15]: 
 

 Las comunicaciones deben ser inalámbricas. 
 La red debe ser independiente de la plataforma 

y los componentes hardware. 
 La red debe formarse autónomamente. 
 La red debe repararse autónomamente. 
 Se deben conocer los problemas que ocurran en 

la red. 
 Todos los nodos cumplen con la especificación 

Full Function Device (FFD) del 
IEEE802.15.4. 

 Existen tres roles que un nodo puede 
desempeñar: coordinador, router y hoja. 

 Existe una pasarela que gestiona los mensajes 
de interés de la red de nodos. 

 El nodo que desempeña el rol de coordinador 
en una red está conectado a ésta pasarela. 

 Un nodo que desempeña el rol de coordinador o 
router almacena las direcciones MAC de los 
nodos que dependen directamente de él. 

 Un nodo que desempeña el rol de router u hoja, 
almacena su propia dirección y la de su padre. 

 Un nodo que desempeña el rol de router 
almacena la dirección hacia la que debe dirigir 
los paquetes que no son para él. 

 Un nodo padre evalúa el Link Quality Indicator 
(LQI) con un nodo hijo que se conecte a su red, 
definiendo el rol que desempeña ese hijo en la 
red. 

  El control de estado de la red se gestiona a 
través de un temporizador en cada uno de los 
nodos de una red. La expiración de este 
temporizador, provoca la ejecución del proceso 
de control de estado de los nodos. 

 Un nodo padre que no obtiene respuesta de un 
nodo hijo tras cinco reintentos de 
comunicación, expulsa a ese nodo hijo de la 
red. 

 

 
Fig. 6. Máquina de estados para el protocolo de red 
 
 
 Un nodo hijo que no recibe un aviso de su nodo 

padre tras la expiración del temporizador 
asociado al control de estado, realiza cinco 
revisiones del temporizador. Una vez 
finalizadas estas revisiones, abandona por si 
solo la red a la que pertenecía e inicia de nuevo 
la operación de asociación de nodos. 

 La red se repara de forma autónoma cuando se 
pierde un enlace entre un par de nodos padre 
perdido consiste en realizar de nuevo el proceso 
de asociación de nodos. 

 Los mensajes se transmiten a través de los 
enlaces de comunicaciones padre-hijo. 

 El protocolo está basado en una máquina de 
estados, compuesta por tres estados: Asignado, 
Buscando y Conectado. 
 

 
Las operaciones, con los tipos de mensajes, permitidas y 
utilizadas en el protocolo desarrollado en base a los 
requisitos anteriores son las siguientes: 
 

 Operación de asociación de nodos: 
 

Cuando un nodo se inicializa y su máquina de estados 
interna alcanza el estado Buscando comienza el proceso 
de asociación: 
 

1. El nodo que se acaba de inicializar, emite un 
mensaje de multidifusión, solicitando la 
asociación a una red. 
 

2. Una vez escuchado por un nodo router o un nodo 
coordinador que acepte conexiones, este le envía 
al nodo que lo solicitó anteriormente, un mensaje 
de confirmación de asociación, indicándole el tipo 
de rol a adoptar en la red. 

 
3. El nodo se configura con el rol que se determine y 

responde a la confirmación de asociación, 
quedando establecida la conexión y el enlace 
padre-hijo. 
 



737

josé manuel lópez martínez, jesús gonzález peñalver, alberto prieto espinosa 
ek–red de control, actuación y optimización de consumo eléctrico para enchufes

Actas Jornadas Sarteco 2016, pp. 733-741© Ediciones Universidad de Salamanca

 
Fig. 7. Flujo de mensajes para operación de asociación 
 

 
Fig. 8. Flujo de mensajes para control de estados con éxito 
 
 

 Operación de control de estado de la red: 
 

Dado un determinado tiempo, los nodos padre sondean a 
sus hijos y esperan respuesta de estos para actualizar sus 
tablas de enrutamiento. Existen dos posibles situaciones: 
 
1. Con éxito. El nodo hijo controlado responde 

correctamente (véase Fig. 8). 
 

2. Con errores: Si el nodo hijo no responde 
correctamente en el tiempo esperado, se realizan 
cinco reintentos más. Si todos falla, el enlace se 
desactive y se elimina al hijo de las tablas de 
enrutamiento. 
 

 
 Operación de disociación de nodos: 

 
El nodo padre puede solicitar a un nodo hijo que 
abandone su red, enviando un mensaje de tipo 
Disassociation_Request. Recibirá un mensaje 
Disassociation_Request_ACK y lo eliminará de sus 
tablas de nodos hijos. 

 
 Operación de envío de datos: 

 
Cualquier tipo de nodo puede ser tanto emisor como 
receptor, dependiendo de la función del tipo de mensaje. 
El proceso de comunicación se compone por el envío de 
la información: 
 
1. COUNTER_DATA. Contiene datos de consumo de 

corriente del nodo emisor. Su envío procede desde 
nodo hijo como emisor y su nodo padre como 
receptor. 

2. COUNTER_ACTION. Contiene información sobre 
apertura o cierre del relay del receptor. Su envío 

procede desde un nodo padre como emisor y un 
nodo hijo como receptor. 

 
A ambos tipos de mensajes responderá el receptor con la 
confirmación de recepción (ACK), de tipo  
COUNTER_DATA_ACK o COUNTER_ACTION_ACK 
respectivamente. 

 

B. Comunicación Ethernet Sistema-Usuario 
   Para satisfacer esta importante parte del proyecto, se 
ha utilizado el protocolo Message Queue Telemetry 
Transport (MQTT). Un protocolo abierto para envío y 
recepción de mensajes que permite la transferencia de 
datos telemáticamente desde distintos tipos de 
dispositivos a un servidor (broker). 
Algunas de las características clave para su elección han 
sido: 
 

 Simplicidad. Construir un elemento sólido que 
pueda ser integrado para diferentes soluciones. 

 Publicación/subscripción. Permitir a los 
dispositivos decir cosas nuevas en los llamados 
tópicos. 

 Reducir la administración por parte del usuario. 
El sistema debe ser capaz de responder con 
sensatez a nuevos eventos que ocurran y actuar 
dinámicamente para llevar a cabo su respuesta 
correspondiente. 

 Ser ligero para poder funcionar en un ancho de 
banda reducido. 
Se espera que las aplicaciones que usen este 
protocolo como cliente tengan recursos de 
procesamiento reducidos. 

 No obliga a un formato de contenido concreto. 
Aumenta la flexibilidad. 

 
 
   Para utilizar correctamente MQTT, necesitamos 
instalar el broker, su IP y los nombres tópicos ([13], [14]) 
a los que llegarán las publicaciones de los dispositivos y 
en los que reciben las acciones. Éstos son: 
 

 contadores/pub/nombreDisp 
Cada dispositivo publica las medidas de 
consumo eléctrico tomadas según su nombre o 
número de dispositivo (nombreDisp). 

 contadores/sub/nombreDisp 
Cada dispositivo, según nombreDisp, recibe en 
este tópico las órdenes de encendido/apagado 
de la corriente. 

 contadores/red 
El dispositivo coordinador publica en él la red 
de dispositivos que mantiene en cada momento. 

 contadores/names 
En él se escriben los nombres que el usuario 
desea poner a un dispositivo. Para ello se 
publicará un mensaje con el número 
identificativo del dispositivo, seguido por el 
nuevo nombre que se le asocia. 
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Fig. 9. Módulos software para coordinador. 
 

 
Fig. 10. Diagrama de flujo para coordinador. 

 

 
Fig. 11. Módulos software para esclavo. 
 

C. Funcionamiento de dispositivos 
   Cada tipo de dispositivo (coordinador o esclavo) está 
compuesto por distintos módulos según las funciones 
que realiza.  
 
1. Dispositivo coordinador 
 Se encarga de controlar y actuar sobre el 
consumo eléctrico en su enchufe. Además se comunica 
vía inalámbrica con el resto de dispositivos y con el 
usuario vía Ethernet. En la Fig. 9 podemos ver cuál es el 
esquema general de los distintos módulos 
implementados y cómo interactúan entre ellos. 
 
En el diagrama de flujo de Fig. 10, se explica esta 
interacción durante el ciclo de funcionamiento del 
dispositivo. 

 
 

2. Dispositivo esclavo 
 La diferencia con el anterior, además de su 
tamaño, es que no se comunica vía Ethernet con el 
usuario. Los módulos software que utiliza y la 
interactuación entre ellos durante su ciclo de 
funcionamiento, se resume en los diagrama de las 
figuras número 11 y 12. 
 
En Fig. 12, vemos como el dispositivo realiza una 
acción u otra según lo que recibe del dispositivo 
coordinador. Estas acciones pueden ser cortar o permitir 
el paso de corriente (valores 0 ó 1) si el usuario así lo ha 
indicado, u obtener una nueva medida de la corriente en 
caso de que no se haya indicado otra acción. 
 

V. INTERFAZ DE  USUARIO 
 
   Para facilitar el manejo del sistema al usuario, se ha 
realizado una interfaz web que se puede utilizar en 
cualquier navegador web. Para ello debe estar conectado  
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Fig. 12. Diagrama de flujo para esclavo. 
 
a la misma red a la que se conecta el dispositivo 
coordinador para enviar los datos del sistema vía 
Ethernet. 
Se ha incluido una base de datos para almacenar los 
datos de consumo y actuación que lleguen de los 
dispositivos, así como el historial de nodos que se han 
conectado. 
 
   El panel principal de control que encuentra el usuario 
facilita el acceso a cada uno de los dispositivos y al 
sistema completo, tal y cómo se observa en Fig. 14. En 
él, se pueden modificar el nombre del dispositivo, la foto 
que lo describe y, pulsando sobre cualquiera de ellos, 
vemos los datos de consumo registrado. Además de 
poder encenderlo o apagarlo para que deje de consumir 
(véase Fig. 14) 
 
 

 
Fig. 13. Interfaz web principal de control. 
 
 

 
Fig. 14. Ventana de consumo de un dispositivo 

Fig. 15. Ventana de consumo por franjas horarias 
 
 
Por otro lado, pulsando en el icono identificado como 
FULL SYSTEM en el panel principal, aparece una 
ventana web con información de consumo de todo el 
sistema completo. Primero dividido por cada uno de los 
dispositivos y, pulsando sobre una de las porciones, 
aparece el consumo repartido por franjas horarias del 
dispositivo que corresponda, tal y cómo se indica en Fig. 
15. 
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Fig. 16. Gráfica comparativa de medidas. 
 
 

TABLA I 

COMPARACIÓN DE MEDIDA. TOMADAS CON VATÍMETRO Y CADA TIPO 

DE DISPOSITIVO DEL SISTEMA. MEDIDAS EN AMPERIOS. 

 
 Vatímetro 

PX0120 
Dispositivo 
Coordinador 

Dispositivo 
Esclavo 

Bombilla bajo 
consumo 

0,073 0,086 0,095 

Pantalla TV 0,430 0,430 0,430 
Tostadora 3,330 3,330 3,330 

Microondas 5,810 5,810 5,800 
Radiador 
Aceite I 

2,680 2,660 2,660 

Radiador 
Aceite II 

6,530 6,520 6,500 

Secador I 3,310 2,550 2,910 
Secador II 4,620 4,620 4,580 

Pantalla PC 0,136 0,144 0,140 
Ordenador ON 0,198 0,201 0,208 

Ordenador 
OFF 

0,050 0,060 0,055 

Pantalla+Ord 
ON 

0,198 0,201 0,208 

Pantalla+Ord 
OFF 

0,070 0,080 0,080 

 
 

VI. RESULTADOS EXPERIMENTALES 
   Los resultados obtenidos en el consumo identificado 
en el sistema han sido verificados con material 
certificado, como es el vatímetro PX0120 de Metrix [16].  
Utilizándose distintos útiles y electrodomésticos 
eléctricos, se han obtenido las medidas (en Amperios), 
detalladas en Fig. 16 y en Tabla 1. 
  Calculando el error relativo medio de cada tipo de 
dispositivo, se obtienen errores muy bajos. Éstos son del 
2,85% para el dispositivo coordinador, y del 3,26% para 
el esclavo. 
 
Podemos decir que, aunque se pueden reducir aún más, 
dado el bajo coste que se estima del sistema, son muy 
buenos resultados para facilitar la optimización del 
consumo eléctrico del usuario. 
 

VII. CONCLUSIONES Y DISCUSIÓN DE RESULTADOS 
   Para finalizar, se concluye que el sistema puede 
ayudar significativamente al ahorro en corriente 

eléctrica y sobre todo determinar de dónde provienen los 
distintos gastos derivados en la factura. Esta afirmación 
se puede justificar con las siguientes razones: 
 

 Se ha comprobado que las medidas de corriente 
eléctrica obtenidas con este sistema lo 
suficientemente buenas como para tener una 
estimación muy aproximada del consumo real 
que va a tomar la empresa suministradora de 
electricidad para realizar la factura 
correspondiente. 

 Permite tener un control mucho más restringido 
de qué es lo que más consumo produce y tras 
analizar las muestras poder reducir el gasto 
según las posibilidades de cada usuario. 

 Las acciones definidas, activación/corte del 
flujo eléctrico, permiten al usuario mantener el 
consumo eléctrico dentro de los márgenes que 
desee pudiendo corte o activar el flujo de 
corriente eléctrica según las necesidades que 
tenga en cada momento y sin necesidad de estar 
físicamente en el lugar. 

 La comunicación inalámbrica entre dispositivos 
se ha mostrado como muy eficiente en las 
pruebas realizadas sin tener problema alguno 
por obstáculos o lejanía, este último dentro de 
cierto margen. 

 La comunicación inalámbrica desarrollada 
parte de la idea de conectar un gran número de 
dispositivos a una misma red. Esto puede ser de 
gran utilidad para comunidades que deseen 
controlar un gran número de conectores 
eléctricos. 

 La forma en la que funciona el protocolo 
MQTT permite a los distintos dispositivos 
comunicarse sin esperar algún tipo de 
confirmación por parte del usuario. Esto le da 
gran flexibilidad y autonomía al sistema. 

 Interfaz web de usuario que facilita 
enormemente el control y uso del sistema, 
siendo transparente a las operaciones de 
comunicación y obtención de consumo que se 
realizan dentro de él. 

 

   Por otro lado, el sistema es susceptible de mejoras, 
como son la actuación automática sobre la corriente 
según los datos de consumo, seguridad en 
comunicaciones inalámbricas, medidas de corriente 
trifásica o la inclusión de visualizadores en los propios 
dispositivos. 

Respecto a la seguridad en las comunicaciones, que 
pronostica como primera medida a realizar, se propone 
proteger la estación base estableciendo caminos 
redundantes para unir ésta con los distintos sensores, y 
ocultarla de ataques externos, detectando intrusos. 

Para ello, resulta inviable el uso de un IDS (Intrusion 
Detection System) para todos los nodos a la vez. Por lo 
que la resolución de este problema se centrará en saber 
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qué nodos proteger en cada momento, utilizando 
mecanismos de decisión basados en el aprendizaje o 
técnicas de teoría de juegos, donde la decisión en cada 
momento se tomará con la intención de maximizar la 
recompensa futura, según recompensas anteriores. En 
esencia, el estudio se basa en la defensa por parte del 
IDS del nodo mejor en términos de menor coste de 
protección y de mayor utilidad en la red [17]. 
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Resumen—La diabetes es un problema de talla 
mundial y existen diferentes sistemas comerciales para 
la detección del nivel de glucosa en sangre. Al ser 
sistemas cerrados no se permite modificar su uso, y 
tampoco mejorarlo por terceras partes. En este artículo 
se aborda el diseño de un transceiver que permite la 
captura de datos de un sensor continuo de glucemia y 
que, conectado a un teléfono móvil, sirve de pasarela 
para almacenar sus medidas en una base de datos 
fácilmente explotable con servicios en la nube. Esta 
funcionalidad permite la monitorización de los valores 
de glucosa en sangre por parte de un médico, el mismo 
paciente, o persona adulta que esté a cargo de un menor 
con esta enfermedad y que pueda así tomar las acciones 
correctivas que más convenga realizar. El sistema es de 
bajo coste y permite descargar el código de forma libre 
para que un usuario pueda configurarlo de forma 
sencilla. 

Palabras clave—Monitorización de glucosa, pasarela RF-
USB, protocolo, HW/SW abierto. 

I. INTRODUCCIÓN 
STE artículo presenta el diseño de un 

transceiver que permite la captura de datos de un 
sensor continuo de glucemia y que, conectado a un 
teléfono móvil, sirve de pasarela para almacenar sus 
medidas en una base de datos fácilmente explotable. 

La problemática que introduce el uso de sensores con 
protocolos propietarios hace necesario el desarrollo de 
un sistema abierto que ofrezca los datos recabados por el 
sensor a terceras partes y aumentar el desarrollo de otros 
sistemas y dispositivos que puedan mejorar el estado 
actual de los sistemas de control de la glucosa en sangre. 

Tras el estudio del protocolo de comunicaciones del 
sensor utilizado, se hizo el desarrollo de la plataforma 
utilizando un System-On-Chip de Texas Instruments que 
permitiera trabajar en la misma banda de frecuencia (TI 
CC1111). A su vez, se diseñó el transceiver con el 
objetivo de presentar un interfaz amigable al sistema en 
el que se desee utilizar. En este caso la opción fue un 
puerto serie estándar USB y el kit de desarrollo del 
fabricante encajó perfectamente en las necesidades, 
evitando así el desarrollo de plataformas HW 
propietarias. 

Para demostrar su viabilidad, se ha hecho uso de un 
software ad-hoc para teléfonos Android que permite el 
tratamiento de estos mensajes y, posteriormente, se 
almacenan en una base de datos en la nube. El sistema 
completo proporciona un mecanismo, no invasivo en 
cuanto al sistema del fabricante, para que un usuario 
pueda almacenar todos los registros relacionados con la 

diabetes en un servidor online, con acceso remoto en la 
nube [1]. Este desarrollo no forma parte del trabajo 
presentado pero sirve de ejemplo en cuanto a los 
múltiples usos que se puede hacer del mismo. 

II. SISTEMAS DE MONITORIZACIÓN DE GLUCOSA

Actualmente existen diversas tecnologías para 
monitorizar el nivel de glucosa. Idealmente, los sensores 
utilizados para tal fin deberían tener una alta 
sensibilidad respecto a variaciones de la glucosa en 
sangre, repetibles, con una respuesta rápida y sobre todo 
de bajo coste dado el elevado número de pacientes con 
diabetes en el mundo. 

Dentro de los sensores que permiten monitorización 
continua [2], encontramos aquellos que se basan en la 
reacción de oxidación de la glucosa y los que utilizan 
tecnologías ópticas o de ultrasonidos. En [3] y [4] se 
realiza una revisión de las tecnologías utilizadas en 
algunos dispositivos comerciales y de las tendencias en 
las tecnologías de monitorización de glucosa. 

Los medidores de glucosa continuos GCM (Glucose 
Continuous Monitoring) necesitan de una calibración 
inicial, siempre que se reponga el elemento sensor [5]. 
Así pues, cuando se sustituye el sensor hay que dejar un 
tiempo muerto de 120 minutos hasta que puede 
realizarse la primera calibración, que requiere dos 
muestras. Tras la primera calibración, el fabricante 
recomienda calibrar al menos una vez cada 12 horas 
mediante una medida de glucosa en sangre.  

Los dispositivos comerciales disponen de un sistema 
de calibración que solicita al usuario medidas tomadas 
con un dispositivo fingerstick, cuya función principal es 
ajustar la ganancia entre la glucosa medida en el fluido 
intersticial y la glucosa en sangre real, ignorando el 
retraso entre ambos valores [6]. 

Por otro lado, los datos que se muestran por los 
sistemas que capturan la información del sensor GCM y 
dan la información al usuario son datos filtrados, siendo 
el tipo de filtro utilizado desconocido en soluciones 
propietarias [7]. En particular para el sistema GCM, éste 
realiza una media ponderada de k muestras. Así pues, el 
hecho de poder recuperar la muestra real obtenida desde 
el GCM sin pasar por otros sistemas de procesamiento 
puede proporcionar una mayor información al usuario o 
ser útil para aplicar otros modelos de procesamiento, a 
partir de un sistema de captura de datos abierto para usar 
con cualquier dispositivo GCM. 

En la actualidad existen diversas soluciones 
comerciales para la medición intersticial de glucosa y 
algunas de ellas pueden ser utilizadas para el fin de este 
trabajo. Entre los fabricantes de este sector podemos 
destacar como más influyentes a Medtronic, Dexcom y 
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Abbott. Sólo los dos primeros disponen en la actualidad 
de sensores que envíen sus datos por radiofrecuencia sin 
interacción del usuario, mientras que el último depende 
de un lector NFC y la interacción del paciente para su 
lectura. Medtronic tiene en el mercado dos tecnologías 
distintas para transmisión de datos: una basada en 
modulación OOK en la banda ISM de 868/916MHz y 
otra basada en IEEE 802.15.4 en la banda ISM 2.4GHz. 
En el caso de Dexcom sucede algo similar: dispone de 
una solución basada en SimpliciTI (protocolo abierto de 
Texas Instruments) en la banda de 2.4GHz y otra basada 
en Bluetooth Low Energy en la misma banda. 

Para el sistema aquí propuesto se tomó como objetivo 
el análisis de los datos procedentes de un sensor 
Medtronic con modulación OOK. 

III. DIAGRAMA DE BLOQUES DEL SISTEMA 
PROPUESTO 

El bloque de funcionamiento propuesto para el sistema 
de adquisición GCM de código abierto y libre uso se 
muestra en la Fig. 1. En nuestra propuesta consideramos 
que el usuario del sistema tiene un medidor de glucosa 
GCM de Medtronic que conecta de forma inalámbrica 
con un protocolo propietario en la banda de ISM de 
868MHz.  

Sistema Abierto para GCMs

Transceiver 
RF‐USB

Medidor de 
glucosa continuo 

(GCM)

Adquisión datos
USB‐OTG (Android)

Servicios en la Nube

 
Fig. 1. Diagrama de bloques del sistema abierto para adquisición de 

datos GCM y posterior tratamiento con servicios en la nube. 

Se ha incluido un receptor de la señal inalámbrica 
procedente del sensor GCM con el código necesario de 
interpretación de los datos en el microprocesador 
embebido del sistema-en-chip el cual es objeto de 
desarrollo en el presente trabajo. En este caso se 
describe el proceso sobre la tecnología de Medtronic 
pero si se tratara de otro fabricante o modelo se debería 
modificar el transceiver. El resto del sistema quedaría 
inalterado, pudiendo reutilizarse de esta manera 
cualquier añadido al propio sistema para cualquier otro 
sensor que pudiera integrarse en el futuro. 

Este transceiver se conecta de forma sencilla a través 
de un puerto USB-OTG a un dispositivo capaz de 
realizar un mínimo tratamiento de los datos y que en 
general podrá comunicar con servicios adicionales 
ofrecidos por terceras partes en la nube.  

El sistema propuesto tiene una concepción de sistema 
abierto para que posibles desarrolladores adicionales 
amplíen las capacidades de la aplicación. De esta 
manera se ha utilizado el sistema operativo abierto 
Android para que a través de dispositivos móviles se 
transmitan los datos capturados a servicios en la nube 
desde cualquier ubicación en la que se encuentre el 
paciente. 

IV. DEMODULACIÓN Y DECODIFICACIÓN DE LA 
SEÑAL 

Como el protocolo y el esquema de modulación no 
eran conocidos a priori, se hizo un estudio de la señal 
utilizando técnicas de SDR (Software Defined Radio), 
software libre de captura (SDRSharp) y un receptor 
DVB-T USB comercial. La banda de trabajo era 
conocida pues es un dato que el fabricante hace público 
para poder comercializar su dispositivo, lo que hizo 
realmente sencillo encontrar las transmisiones. 

 

 
 
Una vez encontradas las señales del dispositivo, se 

graban en ficheros de forma de onda estándar (WAV) y 
se importan en MatLAB. Mediante análisis temporal y 
frecuencial, se logra demodular la señal y extraer los bits 
del cuerpo del mensaje. 

 
 
Es tras este proceso de análisis cuando se ve la 

posibilidad de portar este proceso a un System-On-Chip 
de Texas Instruments: permite la sincronización a nivel 
de bit con el preámbulo de la señal y se puede 
deshabilitar el resto de opciones que nos proporciona el 
circuito integrado. Una vez recibida la información en 
crudo, se puede terminar la decodificación del mensaje 
por software. 

V. TRANSCEIVER RF-USB 
A continuación se describe el transceiver inalámbrico 

que interpreta el código propietario del medidor GCM 
utilizado y reenvía los datos de glucosa monitorizados a 
un host con conexión usb 2.0.  

El fabricante proporciona un entorno integrado de 
desarrollo y placa de evaluación que facilita las tareas de 
ingeniería inversa necesarias para obtener los códigos de 
transmisión de los datos procedentes del dispositivo 
GCM. 
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A. Texas Instruments - CC1111 USB Dongle 

En la Fig. 2 se muestra una imagen del sistema on chip 
montado en una placa de evaluación [8] y que ha sido 
utilizado en el sistema desarrollado para la captura de 
datos inalámbricos de frecuencias por debajo de 1 GHz.  

 
Fig. 2. Imagen del transceiver RF-USB de Texas Instruments CC1111  

Este transceiver de Texas Instruments permite ser 
utilizado para capturar los datos emitidos de forma 
inalámbrica por el sistema de monitorización de glucosa 
(CGM).  

En la Fig. 3 se muestra el diagrama de bloques del 
microcontrolador que incorpora el sistema-en-chip del 
TI-CC1111. 

 
Fig. 3. Diagrama de bloques del transceiver RF-USB TI-CC1111. 

El dongle opera en las bandas de frecuencia estándar 
de menos de 1 GHz, en particular la de 868 MHz y 915 
MHz. La CPU está basada en un procesador 8051 por lo 
que permite el uso de programas ya realizados en 
anteriores desarrollos.  

Los diferentes periféricos hardware que incluye el 
sistema hacen uso de los canales DMA para tener una 
operación eficiente (bloque AES, controlador Flash, 
canales de comunicación USART, timers, ADCs, etc.). 
Dispone de un timer específicamente diseñado para 
permanecer en un modo de ulta-bajo consumo que sólo 
consume 0.3 uA, ello permite hacer funcionar el sistema 
de forma autónoma, con batería. 

B. Entorno de programación y desarrollo del 
transceiver CC1111 RF-USB  

El sistema de depuración y carga del código de 
funcionamiento del transceiver utilizado para la 
conversión entre la información RF y un host USB es el 
que se muestra en la Fig. 4 (CC Debugger). 

 

 
Fig. 4. Sistema de depuración y carga del transceiver RF-USB. 

El sistema codificado se basa en una aplicación de 
puerto serie USB realizando funciones de una pasarela 
inalámbrica. De esta manera se hace uso del dongle 
USB para capturar los paquetes emitidos desde el 
medidor de glucosa. 

VI. PROGRAMACIÓN DEL TRANSCEIVER 
En esta sección se describe brevemente las acciones y 

configuraciones programadas en el código necesarias 
para tener un sistema de adquisición de datos del GCM 

 
 

A. Inicialización del transceiver 

El programa del CC1111 configura diferentes 
elementos: los necesarios en cualquier sistema 
microcontrolador como son las tablas de vectores de 
interrupción, variables globales, entradas y salidas, 
oscilador, etc. y en particular la configuración del modo 
RF del sistema-en-chip para comunicar correctamente 
con el módulo GCM y la configuración del canal de 
comunicación UART vía USB-OTG. 

A continuación se muestra parte del código con las 
llamadas necesarias para configurar inicialmente el 
sistema: 

 
/* Configure system */ 
    initGlobals(); 
    configureIO(); 
    configureOsc(); 
    crc16Init(); 
    configureMedtronicRFMode(); 
    enablePushButtonInt(); 
    halUartInit(HAL_UART_BAUDRATE_57600, 0);

 

B. Bucle de operación del transceiver 

El programa que se ejecuta en el transceiver consta de 
un bucle indefinido en el cual se van repitiendo una serie 
de acciones.  

En primer término se comprueba si se ha recibido o no 
algún dato/mensaje procedente del GCM, en el caso del 
ejemplo se trabaja con un GCM comercializado por 
Medtronic [9]. 
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Fig. 5. Sistema GCM para la monitorización de glucosa de Medtronic. 

El sistema repite el envío de ciertos mensajes así que 
se ha programado en el dispositivo de enlace una 
función de comprobación de si hay nuevos datos en el 
canal de comunicación para no reenviar de nuevo datos 
pasados al host conectado por USB. A continuación se 
intercambian datos de forma inalámbrica y si existe 
transacción nueva de datos recibidos, éstos se transmiten 
al host. 

A continuación se muestra parte del código con las 
funciones incluidas en el bucle de operación del 
transceiver: 

 
receiveMedtronicMessage(dataPacket, &dataLength);
repeatedMessage();
uartRxTxBuffer()
usbRxTxData()

 
En la función receiveMedtronicMessage se han 

codificado e interpretado todos aquellos mensajes del 
protocolo propietario que son necesarios para un 
correcto funcionamiento y configuración del sistema 
GCM. 

En el resto de funciones se ha hecho uso de librerías y 
código de comunicaciones UART/USB estándar, y 
configurando el interfaz inalámbrica según indica el 
fabricante del sistema-en-chip. 

Para un mejor uso y configuración del programa por 
parte de otros usuarios con distintas funcionalidades y 
dispositivos GCM se ha diseñado todo el programa para 
que se haga uso de una serie de parámetros de 
configuración definidos en fichero externo. 

VII. RESULTADOS Y CONCLUSIONES 
El desarrollo realizado se puede descargar del 

repositorio https://github.com/jberian/mmcommander 
para usarlo según se proporciona o bien para abrir una 
nueva rama de desarrollo y generar cambios con nuevas 
funcionalidades/protocolos incluidos en la aplicación. 

En el sistema que se ha desarrollado, un teléfono móvil 
realiza las tareas de captura de mensajes, análisis y 
almacenamiento en una base de datos. El 
MMCommander se presentará al sistema operativo del 
teléfono como un puerto serie USB, lo que hace 
realmente sencillo trabajar con él en cualquier 
plataforma. La aplicación del teléfono discrimina los 
mensajes provenientes del CGM del usuario y, mediante 
un proceso de calibración y conversión, se obtiene el 
valor de glucemia medido por el CGM sin filtrar.  

En la Fig. 6 se muestran los componentes unidos para 
la monitorización de la glucosa en sangre. Atendiendo al 

coste de los elementos necesarios se puede decir que el 
sistema utilizado es de bajo coste, teniendo a día de hoy 
un precio por debajo de los 100 € para el sistema de 
monitorización aparte del coste del GCM utilizado. 

 

 
Fig. 6. Componentes del sistema de monitorización de glucosa. 

Este mismo esquema se puede utilizar en otros 
sistemas de medición de glucosa, siguiendo todo lo 
desarrollado para el equipo Medtronic MiniMed Veo. 
También es válido para el Medtronic 530 pump con el 
transmisor MiniLink CGM incluido. 

Puesto que los datos son transmitidos por RF y el 
transmisor del CGM debe llevarlo la misma persona que 
lleva el receptor, se utiliza muy poca potencia para 
maximizar la duración de las baterías. Esto, agravado 
por el uso de una banda ISM, hace que las transmisiones 
no sean del todo fiables y que sea necesario implementar 
mecanismos de detección de errores y recuperación de 
datos. En este caso, la detección de errores se realiza 
mediante un CRC-8 estándar y se logra recuperar errores 
gracias a que se mandan dos mensajes con la misma 
información por cada medida del sensor. A su vez cada 
mensaje contiene las últimas 9 medidas del sensor, 
añadiendo la posibilidad de recuperar una medida 
incluso 45 minutos más tarde de haberse tomado. El 
teléfono, de esta manera, podrá detectar si ha perdido 
alguna medida y recuperarla en mensajes posteriores. 

Una vez el teléfono recibe las medidas del sensor, 
actualizará una base de datos MongoDB y subirá las 
medidas a una colección. Cada entrada contendrá, entre 
otros parámetros, el valor de la glucemia medida, el 
valor de la medida del sensor, una estimación de la 
relación señal a ruido existente en las medidas  y una 
marca de tiempo para saber a qué instante corresponde 
cada medida.  

A continuación se muestra una entrada de la base de 
datos, la cual tendría la siguiente estructura: 

{ 
    "_id": { 
        "$oid": "5741e7958d78da15211af3aa" 
    }, 
    "sysTime": "2016-05-22T19:08:36.153+0200", 
    "unfiltered": 138320, 
    "filtered": 138320, 
    "direction": "FortyFiveDown", 
    "device": "MMCommander", 
    "rssi": 100, 
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    "sgv": 134, 
    "dateString": "2016-05-22T19:08:36.153+0200", 
    "type": "sgv", 
    "date": 1463936916153, 
    "noise": 1 
} 
 
Poder tener los datos almacenados en una base de 

datos de estas características, facilita enormemente la 
explotación de los mismos para múltiples usos: desde 
monitorización y alarmas hasta el análisis de datos con 
fines científicos. 

Como primer paso se puede ver el uso de este 
dispositivo de pasarela de datos en un servidor online 
(http://www.nightscout.info) donde además de 
almacenarse todos los registros de glucemia se pueden 
incorporar otros datos del usuario relacionados con la 
diabetes como son las inyecciones de insulina, tipo de 
insulina, comidas realizadas, y ejercicios/actividades 
físicas, con lo que se pueden extraer datos muy 
relevantes por parte de los facultativos en relación a la 
diabetes que padece dicha persona. 
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G. Rébel∗†, J. González†, P. Glösekötter,∗ Francisco Estevez∗ and Adrian Romero∗
∗ Lab. for Semiconductor Devices & Bussystems

University of Applied Sciences of Münster, Münster, Germany
Email: gregor@fh-muenster.de, gloesek@ieee.org, fjestevez@ieee.org, ar461827@fh-muenster.de

† Dept. of Computer Architecture and Technology
University of Granada, Granada, Spain

Email: gregorrebel@correo.ugr.es, jesusgonzalez@ugr.es

Abstract—Ultra Wide Band (UWB) transceivers that are com-
pliant to IEEE 802.15.4a standard do not provide distance mea-
surement on their own. Instead they incorporate a high frequency
counter (e.g. 64 Ghz) and a precise timestamp mechanism for
outgoing and incoming data frames. The distance measurement
has to be implemented by an external software.

Different localization schemes exist but these are optimized to
provide the position information in the fixed anchor nodes first.
The anchor nodes then have to use additional transmissions to
send the information to the mobile node.

The term autonomous (mobile) node should mean that the
position data is required by each mobile node itself. The
new proposed localization algorithm accumulates the required
localization information in the mobile node first by using less
transmissions (and therefore less time and energy) than existing
algorithms.

Index Terms—IEEE 802.15.4a, Ultra Wide Band, Localization,
Indoor, Algorithm

I. INTRODUCTION

A. Indoor Localization using Ultra Wide Band Radios

The localization of a mobile node in 3D space requires to
take ranging measures to four other nodes which positions
are already known. The amount of required ranging measures
can be reduced if some coordinates are fixed (e.g. the node
is always located on a flat surface) or can be calculated (e.g.
the node is located on a surface which height map is known).
The algorithm used to locate a node is not part of this paper.
Instead the focus is on the key technique of range measurement
to one or more fixed anchor nodes.

B. Metric of Energy Consumption

IEEE 802.15.4a UWB transceivers require more energy to
transmit or receive data frames than previous technologies. The
power draw of an UWB transceiver is typically the same, if not
higher, while its receiver is switched on as during transmitting.
In order to minimize the energy consumption per localization,
the sum of all time periods when the transmitter or receiver
is enabled has to be minimized.

II. STATE OF ART

A. Time Difference Of Arrival (TDOA)

This ranging algorithm uses one mobile node M and two or
more fixed anchor Nodes A1, ..An as shown in fig. 1. The

Node M
MRequest

t

A1

t t

A2

t

An

TS1
TS2
TSn

A1 A2

An

M MRequest

MRequest

MRequest

Fig. 1: Localization via Time Differential of Arrival (TDOA)

t

Node M Node Ai

MRequesti

MReplyAi

t

TSM,TXi

TSM,RXi

TSAi,TX1

TSAi,RX1TReplyAiTRoundMi

Fig. 2: Ranging via Time Of Flight Single Sided (TOF-SS)

mobile node M sends out a message that is received and
timestamped by A1, ..An. The anchor nodes then communicate
with each other to locate M based on the different arrival
timestamps TS− i, i = [1, ..., n]. This algorithm only requires
one message to be transmitted by the mobile node. The big
disadvantage of this method is that the anchor nodes must
precisely synchronize their clocks. This synchronization can
be difficult (e.g. if the anchor nodes cannot communicate with
each other directly). TDOA is not part of this paper and is
only presented for completeness.

B. Time Of Flight Ranging Single Sided (TOF-SS)

TOF ranging measures the distance between two nodes. In
the context of localization these typically are a mobile node
M and a fixed anchor node Ai. The single sided version is the
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(1) TReplyAi
= TSAi,TX1

− TSAi,RX1

(2) TRoundMi
= TSM,RXi

− TSM,TXi
− TReplyAi

(3) TReplyM = TSM,TX′
i
− TSM,RXi

(4) TRoundAi
= TSAi,RX2

− TSAi,TX1
− TReplyM

TABLE I: Formulas - Time Of Flight Ranging

most simple TOF implementation. For this, Node M has to
transmit one request- and to receive one reply-message named
MRequesti and MReplyAi

in fig. 2. Node M takes timestamps
TSM,TXi

and TSM,RXi
when transmitting MRequesti and

receiving MReplyAi
. Node B will transmit a ranging reply

message MReplyAi
after a fixed delay time TReplyAi

. The
physical distance between M and Ai is then proportional to
the round trip time TRoundMi as calculated in table I. TReplyAi

should be as short as possible but may vary among individual
nodes. TReplyAi

must be long enough to allow Node Ai to read
and process the received ranging request and to prepare the
answer message. The required minimum delay time depends
on the actual processing speed of the used microcontroller
and its firmware. TReplyAi may vary between different radio
nodes with same hardware. As node M requires the exact
delay time to calculate the distance, TReplyAi

is sent with
MReplyAi

. Different transceivers always differ in their clock
speed. TReplyAi is measured by using the clock of node Ai

while TRoundMi is measured by using the clock of node M.
The effect of clock induced error in single sided TOF ranging
also depends on TReplyAi

and the frame length. E.g. for the
DecaWave DW1000 transceiver, varying TReplyAi

= 0.1 ... 5
ms and ClockError = 2 ... 40 parts per million (ppm) will affect
the measurement of TReplyAi from 0.1 ns to 100ns. Where 1
ns corresponds to a 30 cm error in measured distance [1].

C. Time Of Flight Ranging Double Sided (TOF-DS)

Clock induced errors can be reduced by using double sided
TOF ranging as shown in fig. 3. This basically requires one
additional transmission from node M to Ai using an exact
reply time TReplyM . TReplyM is required to calculate a second
round trip time TRoundAi as shown in table I. As TReplyM

is measured using the clock of node M, the different clock
speeds of M and Ai will compensate each other. Even a
relative clock error of 40 ppm will induce an error in distance
measure of less than 2.2 mm for a practical setup [1]. Double
Sided TOF ranging is implemented as software libraries for
various commercially available IEEE 801.15.4a transceivers
like DecaWave DW1000 [1] and Nanotron nanoLOC [2].

D. TOF Ranging Symmetric Double Sided (TOF-SDS)

Double Sided TOF ranging with equal reply times in both
participating nodes is called Symmetric Double Sided TOF
(SDS TOF). SDS TOF minimizes the clock induced error as
crystal frequence variations are halved [3]. For asymmetric
double sided TOF ranging [4] has shown a method to minimize
the clock induced error to a value similar to SDS TOF ranging.

t

Node M Node Ai

MRequesti

MReplyAi

t

TSM,TXi

TSM,RXi

TSAi,TX1

TSAi,RX1TReplyAiTRoundMi

TReplyM

TSAi,RX2

TSM,TXi'

TRoundAi

MReplyMi

Fig. 3: Ranging via Time Of Flight Double Sided (TOF-DS
and TOF-SDS)
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t
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TSAi,TX1

TSAi,RX1TReplyAi1TRoundMi

TReplyMi

TSAi,RX2

TSM,TX2 MReplyAi2

TRoundMi

Fig. 4: Ranging TOF-TRADS with Forward Reporting

E. TOF Ranging Traffic Reduced Asymmetric Double Sided
(TOF-TRADS)

Mi-Kyung Oh et al [5] presented a ranging scheme that
reduces clock induced error without increasing the amount
of transmitted messages. The basic idea is to measure the
same response delay on two nodes. The two time measures
are then used to calculate the relative frequency offset. Two
basic variants exist which each require three messages to be
exchanged. Similar ranging schemes, that also measure the
same time period on different nodes, have later been proposed
by Hakyong Kim [6] and by Myungkyun Kwak and Jongwha
Chong [7].

The basic TOF-TRADS scheme works as follows: Node M
sends a Request to Node Ai. Node Ai sends a reply message
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Fig. 5: Ranging TOF-TRADS with Backward Reporting
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Fig. 6: Localization with Traffic Reduced Asymmetric Double
Sided Time Of Flight Ranging (TOF-TRADS)

back to Node M after a fixed delay TReplyAi1
. With forward

reporting (fig. 4), node M sends a reply message after a fixed
delay time after receiving the reply message from Ai. Node Ai

measures time period TReplyAi2 = TSAi,RX2
− TSAi,TX1

−
TRoundMi

. The CFORatio can then be calculated the same
way as in backward reporting scheme. With backward re-
porting (fig. 5), node Ai then sends a second reply message
after a fixed delay. Node M knows the timestamps TSM,RX1

and TSM,RX2
of both reply messages. TReplyMi is simply

the difference between both timestamps. The clock frequency
offset ratio CFORatio = TReplyMi

/TReplyAi,2
is the relative

clock frequency offset of both radios. This ratio allows to
compensate the clock induced error.

F. Localization using TOF-TRADS

Mi-Kyung Oh et al [5] describe how to use their traffic
reduced asymmetric double sided time of flight ranging for
indoor localization. The basic localization scheme is shown
in fig. 6. Multiple anchor nodes Ai, i = [1, ..., n] each send

TDelayAn

TDelayA1

t

Node M
MRequestTSM,TX1

TSM,RX1

TRoundM,1

Node A1

MReplyA,1
TSA1,TX1

TSA1,RX1
TReplyA,1

Node An

MReplyA,n
TSAn,TX1

TSAn,RX1

TReplyA,n

TRoundM,n

TDelayM

TSM,TX2

tt
TSAn,RX2

TSA1,RX2MReplyM

TSM,RXn

Fig. 7: Localization via Double Sided TOF Ranging with
Cascaded Replies from n Anchors (TOF-CR)

one localization request MRequestAi
to the same mobile node

M. The requests arrive at M at time stamps TSM,RXi
. Node

M sends a first broadcast reply message MReplyM,1 after
delay time TM,Delay1

after receiving the last ranging request
MRequestAn. Node M broadcasts a second reply message
MReplyM,2 after another delay time TM,Delay2

. The anchor
nodes receive both reply messages and measure their receival
timestamps TSAi,RX1

and TSAi,RX2
. The difference between

both timestamps represents the same delay time but it its mea-
sured with the local clock and used to calculate CFORatio as
described above. The delay times are embodied in MReplyM,1

and MReplyM,2 respectively. Each anchor node is then able
to calculate the round trip time TRoundAi

and compensate the
CFO. The transmit times TSAi,TX1

must be timed exactly
among all anchor and mobile nodes to minimize the total
receiver on time of node M while avoiding collisions. At the
end of this localization scheme, each anchor node knows its
distance to the mobile node.

III. PROPOSED LOCALIZATION SCHEME

The TOF-TRADS scheme requires n + 2 messages to
calculate the distance from n anchor nodes to a mobile Node
M. Using TOF-SDS ranging n times would require 3 n
messages. TOF-TRADS therefore requires less messages than
n times TOF-SDS for n ¿ 1. But TOF-TRADS it has two
disadvantages:

• The localization process is initiated by the anchor nodes.
This requires that the mobile node switches on its receiver
at a predefined time which increases its energy usage.

• At the end of the localization scheme, the gathered range
information is distributed over n anchor nodes. This
information has to be sent to the mobile node by n
additional transmissions.

A. Localization via TOF with Cascaded Replies (TOF-CR)

A novel localization scheme called TOF Ranging with
Cascaded Replies (TOF-CR) is intended to overcome these
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disadvantages as shown in fig. 7. In TOF-CR, a mobile node
broadcasts a ranging request message MRequest to n anchor
nodes Ai, i = [1, ..., n]. Each anchor node answers after an
unique reply time TReplyAi

. The reply messages are received
by node M at timestamps TSM,RXi

. From these, round trip
times TRoundMi

are calculated analogue to table I. Node M
then sends all calculated round trip times plus its own reply
time TReplyM in one reply message MReplyM . This final reply
message is sent after a known delay TDelayM after TSM,TX1

via broadcast to all anchor nodes. The delay time is also
measured in each anchor node as TDelayAi

. As for TOF-
TRADS, these multiple measures of the same time period
allow to compensate CFO.

B. Predicting Relative CFO in Periodic Localization (TOF-
CRP)

When multiple localizations take place in a short time, then
the relative CFO between a mobile node and the available
anchor nodes is expected to be stable. This stationary state
allows to cache relative CFOs for each anchor in the mobile
node. The n anchor nodes will not send their calculated
relative CFO in the current localization process. Instead, each
anchor node Ai will send the relative CFO in its MReplayA,i
message at the beginning of the next localization process
as shown in fig. 7. This makes it possible to provide a
compensated position in the mobile node with only n + 2
messages beginning from the second localization.

C. Localization via TOF with Dynamic Cascaded Replies
(TOF-DCRP)

TOF-DCRP shall be an extension to TOF-CRP where a
large amount of anchor nodes is deployed in a region or a
building. When the amount of anchor nodes is high, then TOF-
CR will result in a very long TReplyM . This means that node
M has to switch on its receiver for a long time to receive even
the anchor node with longest TReplyAi . Node M may switch
off its receiver after receiving enough round trip times for a
localization. Unfortunately, in a large scale setup, most anchor
nodes will be out of reach. If only An-3, ..., An are in reach,
then node M has to wait the complete TDelayM to obtain
enough ranging data to localize itself. As an optimization,
anchor nodes which are far away from each other may reuse
the same reply time TReplyAi

in a dynamic way. It is assumed,
that the anchor nodes are located in a sensefull setup. Which
means that, for every mobile location, not much more than
four anchor nodes are in reach. As UWB-Transceivers are
reflected by typical walls, this assumption seems to be realistic
inside buildings. Each room may be equipped with four anchor
nodes. Adjacent rooms or a floor may add to the group of
anchor nodes in reach. But anchor nodes in not adjacent rooms
should ideally be out of reach. Different dynamic scheduling
schemes for UWB ranging are described in [8] and a joint
scheduling algorithm based on integer linear program (ILP) is
described in [9] and may be investigated during this research
line.

Scheme 1st Data Initiator Example Application Scenario
TDOA Anchors Mobile Indoor Asset Tracking
TOF-SDS Initiator Anyone General Purpose
TOF-TRADS Anchors Anchor Indoor Asset Tracking
TOF-CRP Mobile Mobile Autonomous Indoor Navigation
TOF-DCRP Mobile Mobile Autonomous Indoor Navigation

TABLE II: Localization Scheme Comparison

D. Best Localization Scheme for Autonomous Nodes

Individual localization schemes differ in the place where the
3D location of a node is available first during the process of
localization. For autonomous mobile nodes, we claim that the
3D location is required in the mobile node first. Localization
schemes that gather ranging information in n anchor nodes
will require n additional messages to concentrate all required
data in the mobile node. The TOF-CRP and TOF-DCRP
are initiated by the mobile node and provide the position in
the mobile node first. This makes them the best localization
schemes for autonomous mobile nodes. Table II categorizes
different localization schemes by their typical application
scenario. The table shows where all required localization data
is available first and which node type initiates the localization.

IV. METHODOLOGY

The communication protocols for TOF-CRP and TOF-
DCRP localization schemes will be implemented using the C
programming language. The software development bases on
an open source operating system and development toolchain
for 32 bit microcontrollers called The ToolChain [10]. A new
software driver for an IEEE 802.15.4a compliant Ultra Wide
Band transceiver from DecaWave Corp called DW1000 has
been developed for The ToolChain. The new proposed local-
ization scheme will be implemented on top of this software
driver. The localization scheme will be tested on prototype
boards equipped with a STM32L100 microcontroller and this
DW1000 transceiver. The network simulations for a large
amount of distributed anchor nodes will be performed using a
software simulator.

V. CONCLUSION

We have presented a novel localization scheme TOF-CR
for IEEE 802.15.4a UWB sensor networks that requires less
transmissions than state of the art schemes in a special scenario
where localization is initiated by each mobile node and the
localization data is required in the mobile node first. An
extension TOF-CRP has been described that allows CFO
compensation without extra transmissions during periodic lo-
calizations. Another extension TOF-DCRP has been described
for setups with large amount of anchor nodes.

VI. ACKNOWLEDGEMENT

We would like to thank Robin Weiß for fruitfull discussions.



753

g. rébel , j. gonzálezy, p. glösekötter,  francisco estevez , adrian romero 
a novel indoor localization scheme for autonomous nodes in ieee 802.15.4a networks

Actas Jornadas Sarteco 2016, pp. 749-753© Ediciones Universidad de Salamanca

REFERENCES

[1] DecaWave Ltd. DW1000 User Manual rev 2.05. Source:
http://decawave.com, 2015.
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