
V SIMPOSIO DE SISTEMAS 
DE TIEMPO REAL  
J. Javier Gutiérrez y Michael González Harbour (eds.)





V SIMPOSIO DE SISTEMAS DE TIEMPO REAL 





V SIMPOSIO DE SISTEMAS DE TIEMPO REAL 

J. JAVIER GUTIÉRREZ Y MICHAEL GONZÁLEZ HARBOUR (Eds.)



AQUILAFUENTE 
223

©
Ediciones Universidad de Salamanca y 

de cada autor

Motivo de cubierta:
Diseñadora María Alonso Miguel

1.º edición: septiembre, 2016
ISBN: 978-84-9012-631-8 (PDF) 

Ediciones Universidad de Salamanca
www.eusal.es
eusal@usal.es

Realizado en España – Made in Spain

Todos los derechos reservados.
Ni la totalidad ni parte de este libro

pueden reproducirse ni transmitirse sin permiso escrito de 
Ediciones Universidad de Salamanca

Obra sometida a proceso de
evaluación mediante sistema de revisión por pares a ciegas

a tenor de las normas del congreso

Ediciones Universidad de Salamanca es miembro de la UNE
Unión de Editoriales Universitarias Españolas

www.une.es

Catalogación de editor en ONIX accesible en
https://www.dilve.es/



7

V Simposio de Sistemas de Tiempo Real© Ediciones Universidad de Salamanca

Mensaje del Comité Organizador 

Con este mensaje os damos la bienvenida a la V edición del Simposio de Sistemas de Tiempo Real 
que se celebra en el marco del Congreso Español de Informática, CEDI 2016. Este evento, que se 
lleva organizando desde la primera edición del CEDI, es una oportunidad para que la comunidad 
española de sistemas de tiempo real pueda dar visibilidad a sus últimos trabajos en un entorno 
más amplio y heterogéneo que el de las Jornadas de Tiempo Real que se vienen organizando 
anualmente de manera ininterrumpida desde 1998, y en este año 2016 han cumplido su XIX 
edición. 

En esta ocasión, tenemos la fortuna de abrir el programa con la intervención de Francisco J. 
Cazorla, investigador del CSIC, que impartirá una charla invitada sobre uno de los temas que más 
interés y oportunidades de investigación está despertando en el área de tiempo real: los 
procesadores multicore. Francisco J. Cazorla es investigador del CSIC en el BSC (Barcelona 
Supercomputing Center), donde dirige el grupo CAOS (Computer Architecture Operating System 
Interface). Su trabajo se centra principalmente en sistemas computadores con énfasis en el 
diseño de hardware para tiempo real y alto rendimiento, y en técnicas de análisis temporal. 

El programa técnico cuenta con nueve trabajos de gran calidad que han sido revisados por el 
Comité de Programa, y que aparecen en estas actas agrupados por los siguientes temas: (1) 
middleware de comunicaciones y casos de estudio, (2) sistemas operativos y gestión de recursos, y 
(3) modelado, análisis temporal, configuración y optimización.

Desde la organización nos gustaría expresar nuestro agradecimiento al conferenciante invitado y 
a todas las personas que con sus presentaciones han contribuido al programa del simposio. 
También queremos agradecer a todos los participantes su presencia y aportaciones, así como a la 
organización local por facilitar la celebración del evento. Esperamos que el programa sea de 
vuestro agrado. 

Un afectuoso saludo del Comité Organizador del V Simposio de Sistemas de Tiempo Real 

J. Javier Gutiérrez y Michael González Harbour
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Conferencia invitada 

Title: Time Predictability and Composability in High-Performance Mixed-
Criticality Multicore Systems 

 

Francisco J. Cazorla 
BSC (Barcelona Supercomputing Center) 

 
Abstract: The fundamental paradigms for the definition of Critical-Real Time Embedded 
Systems (CRTES) architectures are changing due to cost pressure, flexibility, extensibility 
and the demand for increased functional complexity. CRTES have been based on the 
federated architecture paradigm, which simplifies verification by providing a separation 
of responsibilities, hence enabling each provider to implement the hardware and 
software for a particular function independently from other suppliers. However, 
implementing an increasing amount of functionality on a Federated Architecture 
requires a high number of hardware units, making federated implementations inefficient 
in terms of size, weight and power consumption. 

 
To cope with such problem, the automotive and avionics industries are adopting 
Integrated Architectures (IA). One fundamental requirement of integrated architectures 
is to ensure that incremental qualification (verification) is possible, whereby each 
software partition can be subject to verification and validation – including timing 
analysis – in isolation, independent of the other partitions, with obvious benefits for 
cost, time and effort. 
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In this talk I will focus on the timing component of incremental qualification. I will 
present some hardware support that can enable composability while providing high 
performance. I will also talk about existing software support to increase time 
predictability and time composability. I will also talk about the feasibility of a 
probabilistic timing analysis approach, and the hardware support required in order to 
enable it, as a way to provide high performance and time composability. 

Biography: Francisco J. Cazorla is a researcher at the National Spanish Research Council 
(CSIC). He is currently the leader of the group on Interaction between the Operating 
System and the Computer Architecture at Barcelona Su- percomputing Centre 
(http://www.bsc.es/caos). His research area focuses on multithreaded architectures for 
both high-performance and real-time systems. He has co-authored over 100 papers in 
international refereed conferences. He has participated in several projects with industry 
including several processor vendor companies (IBM, Sun microsystems) and European 
FP6 (SARC) and FP7 Projects (MERASA, parMERASA, SAFURE, PROARTIS). He currently 
leads the PROXIMA project and one project with the European Space Agency. 



Middleware de comunicaciones y casos de estudio





19

V Simposio de Sistemas de Tiempo Real, pp. 19-30© Ediciones Universidad de Salamanca

{hfc, ecc, mdr, dgarrido}lcc.uma.es 

piotrowski@ihp-microelectronics.com

Smart Grids

Smart Cities



20

© Ediciones Universidad de Salamanca

jaime chen, eduardo cañete, manuel díaz, daniel garrido, y krzysztof piotrowski 
un middleware centrado en datos para el control en tiempo real de redes de energía inteligentes

V Simposio de Sistemas de Tiempo Real, pp. 19-30



21

jaime chen, eduardo cañete, manuel díaz, daniel garrido, y krzysztof piotrowski 
un middleware centrado en datos para el control en tiempo real de redes de energía inteligentes

V Simposio de Sistemas de Tiempo Real, pp. 19-30© Ediciones Universidad de Salamanca

Ma-
nagement Units



22

© Ediciones Universidad de Salamanca

jaime chen, eduardo cañete, manuel díaz, daniel garrido, y krzysztof piotrowski 
un middleware centrado en datos para el control en tiempo real de redes de energía inteligentes

V Simposio de Sistemas de Tiempo Real, pp. 19-30

Device 
Management Unit

Customer Management Unit

Home Area Network

Low Voltage Grid Management Unit

Low Voltage – Field Area Network

MediumVoltage Grid Management Unit

Medium Voltage – Field Area Network
Top Level Grid Management Unit



23

jaime chen, eduardo cañete, manuel díaz, daniel garrido, y krzysztof piotrowski 
un middleware centrado en datos para el control en tiempo real de redes de energía inteligentes

V Simposio de Sistemas de Tiempo Real, pp. 19-30© Ediciones Universidad de Salamanca

Device 
Management Unit

Customer Management Unit

Home Area Network

Low Voltage Grid Management Unit

Low Voltage – Field Area Network

MediumVoltage Grid Management Unit

Medium Voltage – Field Area Network
Top Level Grid Management Unit

publish/subscribe

Communica-
tion Manager Module

Data Persis-
tence Module

Maintenance and Group 
Management Module

Request Processor Module

Data Access Control Sub-
module



24

© Ediciones Universidad de Salamanca

jaime chen, eduardo cañete, manuel díaz, daniel garrido, y krzysztof piotrowski 
un middleware centrado en datos para el control en tiempo real de redes de energía inteligentes

V Simposio de Sistemas de Tiempo Real, pp. 19-30

EBCommon



25

jaime chen, eduardo cañete, manuel díaz, daniel garrido, y krzysztof piotrowski 
un middleware centrado en datos para el control en tiempo real de redes de energía inteligentes

V Simposio de Sistemas de Tiempo Real, pp. 19-30© Ediciones Universidad de Salamanca

EBCommon

Data Interface



26

© Ediciones Universidad de Salamanca

jaime chen, eduardo cañete, manuel díaz, daniel garrido, y krzysztof piotrowski 
un middleware centrado en datos para el control en tiempo real de redes de energía inteligentes

V Simposio de Sistemas de Tiempo Real, pp. 19-30

publish/subscribe

plugins
plu-

gins
plugin

Request DTO Data 
Transfer Object Response DTO Request DTO

Response DTO DTOs
Request DTO

Response DTO

Id Timestamp Value



27

jaime chen, eduardo cañete, manuel díaz, daniel garrido, y krzysztof piotrowski 
un middleware centrado en datos para el control en tiempo real de redes de energía inteligentes

V Simposio de Sistemas de Tiempo Real, pp. 19-30© Ediciones Universidad de Salamanca

publish/subscribe

plugins
plu-

gins
plugin

Request DTO Data 
Transfer Object Response DTO Request DTO

Response DTO DTOs
Request DTO

Response DTO

Id Timestamp Value

energy_consumption

energy_consumption

energy_consumption

EBVariable

energy_consumption
[Time, Va-

lue]

“Id >2 and Id<5” “Timestamp = 
12/02/2015 14:20:00”

write, query, event 
 periodic

Representational State Transfer



28

© Ediciones Universidad de Salamanca

jaime chen, eduardo cañete, manuel díaz, daniel garrido, y krzysztof piotrowski 
un middleware centrado en datos para el control en tiempo real de redes de energía inteligentes

V Simposio de Sistemas de Tiempo Real, pp. 19-30

DTO
DTO

http https

Values

DTO



29

jaime chen, eduardo cañete, manuel díaz, daniel garrido, y krzysztof piotrowski 
un middleware centrado en datos para el control en tiempo real de redes de energía inteligentes

V Simposio de Sistemas de Tiempo Real, pp. 19-30© Ediciones Universidad de Salamanca

DTO
DTO

http https

Values

DTO

uni-
cast

broadcast

WriteResponse Write(EBUrl 
destinationMU, EBVariable 
ebVariable)

WriteResponse[]
Write(EBUrl[] destina-
tionMUs, EBVariable ebVaria-
ble)

WriteResponse[] WriteIn-
ChildMUs(EBVariable ebVaria-
ble)



30

© Ediciones Universidad de Salamanca

jaime chen, eduardo cañete, manuel díaz, daniel garrido, y krzysztof piotrowski 
un middleware centrado en datos para el control en tiempo real de redes de energía inteligentes

V Simposio de Sistemas de Tiempo Real, pp. 19-30

dongle



31

V Simposio de Sistemas de Tiempo Real, pp. 31-39© Ediciones Universidad de Salamanca

dongle

Comportamiento del middleware de
comunicaciones Ice en entornos con y sin

virtualización

Jorge Domı́nguez Poblete, Marisol Garćıa Valls, Christian Calva Urrego

Universidad Carlos III de Madrid
Av. de la universidad 30, 28911 Leganes, Spain

mvalls@it.uc3m.es

Resumen El middleware de comunicaciones tuvo su origen ya hace
décadas, tiempos aquellos en los que el hardware existente (y la capa-
cidad de las redes de comunicaciones) era sustancialmente diferente a
las posibilidades de estas tecnoloǵıas en el momento presente. Concre-
tamente, a medida que se ha introducido tecnoloǵıas de virtualización
que permiten utilizar de forma más efectiva los servidores, se ha ido
observando efectos a estudiar sobre los retardos de comunicación entre
nodos. En este art́ıculo se analiza el comportamiento de un middleware
de comunicaciones concreto, Ice (Internet Communication Engine) que
es una evolución de Corba. Se observan efectos interesantes y dif́ıciles
de explicar sobre todo para hardware con una capacidad de cómputo
relativamente pequeña, en comparación a los grandes servidores t́ıpicos
de centros de procesamiento en entornos de computación en la nube.

Keywords: middleware, prestaciones, software de virtualización, Internet Com-
munications Engine (Ice)

1. Introducción

Los sistemas distribuidos actuales se ejecutan sobre nodos y redes cuyo hard-
ware ha sufrido una evolución vertiginosa, sobre todo en la última década. La
inundación del mercado con procesadores de gran capacidad de cómputo y de
almacenamiento, la aparición de redes de comunicaciones de anchos de banda
del orden de 100Gb, el avance de las tecnoloǵıas de virtualización con el consi-
guiente aumento en la consolidación de servidores [8], ha creado un entorno de
ejecución radicalmente diferente al que encontró el middleware en sus oŕıgenes.

En ciertas áreas de aplicación, como las relativas a los sistemas de tiempo real
cŕıticos, la utilización de middleware no está recomendada sobre todo en aque-
llas partes de nivel de criticidad mayor. Ello es debido a que tradicionalmente el
middleware cuenta con una serie de libreŕıas que utilizan técnicas de programa-
ción sofisticada más orientada a ofrecer un entorno de programación amigable,
de gran productividad de programación, y comunicación fiable, eficiente y rápida
en entornos de propósito general que a ofrecer garant́ıas temporales estrictas.



32

© Ediciones Universidad de Salamanca

jorge domínguez  poblete, marisol garcía  valls, christian calva  urrego 
comportamiento del middleware de comunicaciones ice en entornos con y sin virtualización

V Simposio de Sistemas de Tiempo Real, pp. 31-39

Este es el caso para la gran mayoŕıa de las tecnoloǵıas existentes como Corba
[4], Java RMI [3], Ice [2], JMS [6], implementaciones de REST [7], AMQP [11],
Storm [14], River [13], or JBoss [15], entre otros. Incluso el estándar OMG más
popular en el momento como DDS [5] ofrece parámetros de calidad de servicio
pero en ningún caso garantiza cotas máximas en los tiempos de comunicación.
También Ada DSA [12] ofrece una extensión del lenguaje ada para sistemas
distribuidos de tiempo real aunque está restringido al propio lenguaje.

Los sistemas distribuidos y de tiempo real y su evolución a los sistemas
ciber-f́ısicos requieren que los nuevos diseños de middleware de tiempo real ten-
gan unas caracteŕısticas espećıficas [18] que incluyan la verificación on-line de
nuevas configuraciones [17]. Dentro de los sistemas distribuidos de tiempo real
se han realizado varias contribuciones al diseño e implementación de middleware
de tiempo real pero en su mayoŕıa son aspectos que solucionan partes concretas
de la predecibilidad en la comunicación. Por ejemplo, [9] es un middleware pa-
ra sistemas distribuidos de tiempo real que requieren reconfiguración dinámica
basado en gestión de calidad de servicio en los nodos [10] y algoritmos de re-
configuración [19]. [20] presenta un diseño inicial de middleware de tiempo real
centrado en el ajuste de dos parámetros básicos y [21] presenta una arquitectura
distribuida centralizada que soporta un número dinámico de clientes conectados
a un servidor a través del manejo de su threadpool.

En este trabajo se analiza el comportamiento temporal de un middleware de
comunicaciones de propósito general que surgió como una evolución de Corba.
Este middleware es orientado a objetos, implementado en C++ y ofrece dife-
rentes modelos de interacción, principalmente, basado en invocaciones remotas
(RPC), con su consiguiente evolución a los objetos distribuidos, y en publica-
ción-suscripción (P/S).

El art́ıculo presenta la estructura que sigue. En la sección 2 se describe la
arquitectura de Ice. En la sección 3 se analiza el comportamiento de Ice para
un entorno sencillo (de ejecución directa sobre el hardware) y para un entorno
virtualizado sobre KVM. La sección 4 presenta las conclusiones del trabajo y las
ĺıneas futuras y de continuación.

2. El middleware Ice

El diseño de Ice fue influenciado de forma clara por Corba pero con el ob-
jetivo de evitar incorporar los mismos errores de éste. Sin embargo, el API es
bastante simple y muy fácil de usar. Su modelo de programación es potente ya
que los objetos remotos pueden implementar diferentes interfaces remotas ba-
jo una misma entidad de objeto. Permite utilizar comportamientos dinámicos
enviando código de acceso al cliente y activando servidores bajo demanda para
evitar un consumo de recursos cuando no es necesario.

2.1. Arquitectura y caracteŕısticas

Ice es un framework de código abierto que soporta que máquinas o procesos
cliente puedan comunicar entre śı estando implementados en múltiples (y dife-
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rentes) lenguajes de programación como Java, C++, C#, PHP, Python, Ruby, y
algunos más, y que puede ejecutar sobre varios sistemas operativos como Linux,
Windows, OS X, Android, Solaris e iOS. Ice es un middleware de comunicaciones
orientado a objectos que permite la creación de aplicaciones distribuidas cuya
comunicación se basa en un protocolo de invocación a procedimiento remoto
(RPC). El objetivo de los protocolos RPC, t́ıpicamente usados en comunica-
ciones del tipo cliente-servidor, es el de ejecutar funciones remotas (es decir,
ubicadas en una máquina servidora, distinta de la máquina que invoca o cliente)
de forma śıncrona, devolviendo un resultado que puede ser nulo void.

Los middleware basados en RPC pueden utilizar diferentes lenguajes de pro-
gramación en el servidor y en el cliente. Por ello, se establece un acuerdo expĺıcito
de las funciones remotas disponibles en el servidor para clientes a través de un
lenguaje de definición de interfaz o IDL (Interface Definition Language) que en
Ice se denomina Slice.

Ice
Libs

Ice 
Core

Communi
cator

Stub/Skel
Proxy

Skel

Ice API

Client app.  code 

Ice
Libs

Ice 
Core

Communi
cator

Stub
Proxy

Ice API

Server app.  code 

Figura 1. Vista esquemática de la arquitectura de Ice

La figura 1 muestra la arquitectura básica de Ice. Una aplicación o sistema
distribuido con Ice contiene al menos una parte cliente y una parte servidora.
Tanto cliente como servidor contienen código de nivel de aplicación y las libreŕıas
y run-time de Ice. Ice genera además código a partir de la definición de la interfaz
Slice.

La parte indicada como Ice Core es el núcleo principal de la lógica del
middleware que contiene el soporte del run-time para la comunicación remota
tanto del lado cliente como del lado servidor. El core contiene, en su mayoŕıa, los
detalles de la red, concurrencia, ordenación de bytes y otros aspectos relacionados
con la red que es aconsejable mantener alejados del código de aplicación.

Existe una parte del core que es dependiente de los tipos espećıficos declara-
dos en Slice y utilizados en la comunicación entre cliente y servidor y otra parte
que es independiente que se denomina generic part of Ice core. La parte
genérica es accedida a través de el Ice API, que es idéntica tanto para clientes
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como servidores y se encarga de tareas básicas de la administración de Ice como
inicialización y finalización del run-time, entre otras tareas.

Para la gestión remota de la invocación, tanto en el lado del cliente como en
el lado del servidor, aparecen unas entidades adicionales que reciben el nombre
de proxy, concretamente son stub y skeleton. El código de los proxies se crea
a partir de la definición de la interfaz IDL y, por lo tanto, son espećıficos de
los objetos y datos que contiene la interfaz. Stub y skeleton son entidades que
posibilitan (acercan) la comunicación con (y desde) los objetos remotos. Son, por
tanto, representantes del objeto o código remoto que posibilitan que el cliente
realice la traducción de las invocaciones a un formato neutro para su transmisión
y el servidor pueda reconstruir estas invocaciones y las env́ıe hasta el nivel de
aplicación como si se tratara de una invocación local.

El stub ofrece: (i) una interfaz para invocar los métodos de una interfaz de
un objeto remoto; y (ii) código para marshalling y unmarshalling. Marshalling
es el proceso de serializar o aplanar una estructura compleja de comunicación
y convertirla en un formato que pueda ser transmitido por la red. El código de
marshalling convierte una invocación a una secuencia de transmisión estándar
que es independiente de las reglas de endianness y padding de la máquina local.
El proceso de unmarshalling es lo contrario y deserializa los datos que llegan por
la red, reconstruyéndolos a la representación local y tipos de datos apropiados
para el lenguage de programación que se use. El skeleton es el código equivalente
en el lado servidor, que ofrece una interfaz de llamada (up-call) para que el run-
time de Ice transfiera el hilo de control al código de aplicación. También contiene
el código de marshalling y unmarshalling de forma que el servidor puede recibir
parámetros enviados por el cliente y devolver parámetros y excepciones al cliente.

2.2. Objetos espećıficos

El objeto Communicator o comunicador es el punto de entrada de todas
las interacciones (es decir, invocaciones). Despacha las invocaciones a todas las
facilidades y entidades de las libreŕıas de Ice y controla el thread pool.

Un objeto servant o sirviente tiene la responsabilidad de gestionar y soportar
las ejecuciones de las operaciones remotas del lado servidor ya que las invoca-
ciones solicitadas se realizan en un lenguaje de programación espećıfico.

Otra entidad importante de Ice es el objeto adaptador, que es espećıfico del
lado servidor. Su función es la siguiente [1]:

Hace corresponder una invocación entrante al método espećıfico de objetos
de lenguage de programación. Por tanto, conoce qué sirvientes están cargados
en la memoria y en qué objetos.

Un adaptador tiene uno o varios puntos de entrada (transport endpoint). Si
es el caso que un adaptador tenga varios transport endpoints, los sirvientes
del adaptador podrán, a su vez, ser alcanzados v́ıa múltiples transportes.
Esto permite asociar dos transport endpoints a un mismo adaptador para
ofrecer diferentes niveles de rendimiento y calidad de servicio.
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Es responsable de la creación de proxies que pueden pasarse a los clientes. El
adaptador conoce el tipo, identidad y caracteŕısticas del transporte de cada
uno de sus objetos e include la información adecuada cuando el código de la
parte servidora pide la creación de un proxy.

2.3. Seguridad

Una caracteŕıstica importante de Ice es que ofrece transmisión segura a través
del protocolo SSL (secure socket layer), que es un estándar de facto para las co-
municaciones en red seguras. Aunque en aplicaciones de propósito general el ren-
dimiento experimentado no es excesivo, śı que debe ser considerado en entornos
con restricciones de tiempo ya que combina una serie de técnicas criptográficas
como: encriptación de clave pública, encriptación simétrica (de clave comparti-
da), códigos de autenticación de mensajes y certificados digitales. Todo ello se
traduce en que al establecer una conexión v́ıa SSL se realiza un protocolo de
handshake durante el cual, se validan los certificados digitales que identifican
a los participantes en la comunicación y se intercambian las claves simétricas
para encriptar el tráfico de la sesión. Debido a lo pesado de la utilización de
encriptación de clave pública, ésta sólo se usa durante el espacio de handshake
y cuando éste acaba, SSL utiliza códigos de autenticación de mensajes para ase-
gurar la integridad de los datos. Esto permite que cliente y servidor comuniquen
con garant́ıas razonables de que sus mensajes están seguros.

3. Comportamiento temporal de Ice

En esta sección se describen las pruebas de rendimiento realizadas un siste-
ma distribuido con Ice tanto con máquinas sin virtualizar como con máquinas
virtualizadas.

En las pruebas sin virtualizar se utilizó un despliegue en dos máquinas Intel
Celeron 3400 de doble núcleo a 2.6 GHz y 2GB y el sistema operativo Linux
distribución Ubuntu 12.04.5 LTS de 32 bits y gcc v 4.6.3. Ice 3.4 y compilador
gcc v 4.6.3.

Para el entorno virtualizado se utilizaron las mismas máquinas f́ısicas y QUE-
MU Virtual CPU version 2.0.0 de 2 núcleos y 1GB RAM. Además se utilizó KVM
en su versión asociada al kernel 3.19.0-49-generic #55 14.04.1-Ubuntu SMP. Se
utilizó Ice v 3.5 y gcc version 4.8.4.

3.1. Código de ejemplo

En esta sección se muestra el código de un cliente que obtiene un proxy de
un servidor y posteriormente realiza dos invocaciones remotas sobre dos objetos
remotos. Este código tiene validez para todos los despliegues, tanto virtualizados
como sin virtualizar.
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i c=I c e : : i n i t i a l i z e ( argc , argv ) ;
I c e : : ObjectPrx base= ic−>str ingToProxy ( ”CService : d e f au l t −h
l o c a l h o s t −p 10000” ) ;
CServicePrx remoteServ ice=CServicePrx : : checkedCast ( base ) ;
I c e : : ObjectPrx base1 = ic−>str ingToProxy ( ”CommService : d e f au l t

−h
l o c a l h o s t −p 10001” ) ;
CommServicePrx remoteServ ice1 = CommServicePrx : : checkedCast (

base1 ) ;
i f ( ! r emoteServ ice )
throw ” Inva l i d proxy” ;
remoteServ ice −> s e rve r op1 ( ) ;
remoteServ ice1 −> s e rve r op2 ( ) ;

La inicialización del run-time se realiza mediante un objeto communicator
(ic) que permite acceder al núcleo mediante la función stringToProxy para
obtener un proxy del objeto remoto con nombre público CSService. En este
caso el objeto reside en la misma máquina local y en el puerto indicado (10001).
Para invocar las operaciones del objeto remoto (server op1 y server op2) se
utiliza TCP, que se indica por defecto.

A continuación se muestra el código del servidor en el que se crean dos objetos
remotos, cada uno en un adaptador diferente.

i c=I c e : : i n i t i a l i z e ( argc , argv ) ;
I c e : : ObjectAdapterPtr adapter1 = ic−>
createObjectAdapterWithEndpoints ( ”adapterA” , ” d e f au l t −p

10000” ) ;
I c e : : ObjectPtr ob j e c t1 = new CServ ice I ;
adapter1−>add ( object1 , i c−>s t r i ngTo Iden t i t y ( ”CService ” ) ) ;
adapter1−>a c t i v a t e ( ) ;

I c e : : ObjectAdapterPtr adapter2 = ic−>
createObjectAdapterWithEndpoints ( ”adapterB” , ” d e f au l t −p

10001” ) ;
I c e : : ObjectPtr ob j e c t1 = new CommServiceI ;
adapter1−>add ( object1 , i c−>s t r i ngTo Iden t i t y ( ”CommService” ) ) ;
adapter1−>a c t i v a t e ( ) ;

i c−>waitForShutdown ( ) ;

En la parte servidora se crea un objeto adaptador que permite que el servidor
pueda publicar diferentes objetos servidores con distintas interfaces (CServiceI
y CommService).

3.2. Resultados

En esta sección se muestran los resultados obtenidos para el sistema distri-
buido con Ice para los siguientes escenarios con el cliente y servidor en la:



37

jorge domínguez  poblete, marisol garcía  valls, christian calva  urrego 
comportamiento del middleware de comunicaciones ice en entornos con y sin virtualización

V Simposio de Sistemas de Tiempo Real, pp. 31-39© Ediciones Universidad de Salamanca

misma máquina f́ısica
diferente máquina f́ısica
misma máquina virtual
diferente máquina virtual dentro de la misma máquina f́ısica
diferente máquina virtual en diferente máquina f́ısica

En todos los casos se ha obtenido 10,000 medidas de invocaciones, mostrándo-
se la media.

En la figura 2 se muestra el rendimiento en un escenario sin carga tanto
en las máquinas f́ısicas como en la red. Se puede derivar un comportamiento
que corresponde, en general, al esperado, aunque no para todos los casos. A
mayor tamaño de datos enviados, mayor es el tiempo que se tarda en procesar y
transmitir la información. No existe una diferencia destacable entre los escenarios
en los que la aplicación ejecuta en la misma máquina f́ısica o en la misma máquina
virtual.

Figura 2. Rendimiento para un escenario sin carga

También se puede decir que el comportamiento es mejor de forma sostenida
para el caso en que tenemos dos máquinas f́ısicas sin virtualizar respecto al caso
en el que se comunica dentro de la misma máquina f́ısica estando en cliente y
servidor en máquinas virtuales diferentes.

En la figura 3 me muestra el rendimiento para un escenario con carga elevada,
concretamente se ejecuta la parte servidora en una máquina con un 98% de
carga de forma sostenida. En este caso se observa que los escenarios de distinta
máquina f́ısica y de dos máquinas virtuales en distintas máquinas f́ısicas acusan
esta saturación del sistema de forma más evidente.

Se observa también que los casos misma máquina f́ısica y misma máquina
virtual tiene tiempos prácticamente iguales aunque existe un caso en el que el
tiempo de comunicación supera al resto de casos previsiblemente peores.
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Figura 3. Rendimiento para un escenario con carga

En general, las máquinas utilizadas no poseen un hardware muy potente y,
al no haberse utilizado ningún tipo de optimización para la virtualización, ello
también influye en el comportamiento observado.

4. Conclusión

En este trabajo se ha presentado el middleware de comunicaciones Ice que
ofrece un rendimiento excelente para aplicaciones distribuidas con requisitos de
tiempo no estrictos. Se ha realizado una presentación de las caracteŕısticas de
este middleware y un análisis de su comportamiento temporal en entornos dis-
tribuidos tanto virtualizados como no virtualizados. Se observa que Ice presenta
tiempos muy estables para la comunicación entre cliente y servidor en la misma
máquina (con si sin virtualización). Sin embargo, en cuanto la distribución es
real, el sistema acusa sobre todo la existencia de comunicación entre dos máqui-
nas virtuales diferentes, siendo el rendimiento peor el observado en máquinas
f́ısicas diferentes que a su vez están virtualizadas. En presencia de carga elevada,
el middleware no consigue mantener los tiempos de invocación en los valores
normales y presenta mayor inestabilidad. Por tanto, se deduce que para cargas
por debajo de 90%, Ice presenta un comportamiento estable, ofreciendo tiempos
de invocación sostenidos.
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17. Bersani, M. M., Garćıa-Valls, M.: The Cost of Formal Verification in Adaptive CPS.

An Example of a Virtualized Server Node. 17th IEEE International Symposium on
High Assurance Systems Engineering (HASE 2016), pp. 39-46. Orlando, FL. (2016)
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Resumen

Las técnicas de desarrollo basado en modelos persiguen facilitar el
desarrollo de sistemas en varios aspectos. Entre ellos, el diseño basado
en modelos permite a expertos de diversos campos diseñar e implementar
sistemas sin necesidad de conocimientos avanzados de programación. Esto
es posible gracias al creciente número de herramientas que permiten ge-
nerar código funcional a partir de modelos. Una de las herramientas más
extendidas para el diseño de sistemas de control entre ingenieros de dife-
rentes ramas de conocimiento es Simulink. En este art́ıculo analizamos las
capacidades y rendimiento de dos herramientas de generación automáti-
ca de código para modelos Simulink. Este análsis se motiva e ilustra con
su aplicación al proceso de desarrollo del control de actitud del satélite
universitario UPMSat-2.

1. Introducción

El satélite UPMSat-2 es un micro-satélite experimental desarrollado dentro
del ámbito de la Universidad Politécnica de Madrid como demostrador tec-
nológico. En el ámbito de este proyecto, liderado por el instituto Ignacio Da
Riva (IDR)1, participan tanto grupos de investigación de la UPM como diferen-
tes empresas y organismos del sector aeroespacial tanto a nivel nacional como
europeo.

La participación del grupo de Sistemas de Tiempo Real y Arquitectura de
Servicios Telemáticos (STRAST)2 comprende el desarrollo del software tanto del

*Este trabajo ha saido parcialmente financiado por el Plan Nacional de I+D+i del Minis-
terio de Economı́a y Competitividad (projecto M2C2, TIN2014-56158-C4-3-P).

1www.idr.upm.es
2www.dit.upm.es/str
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segmento de vuelo como del segmento de tierra, aśı como parte del desarrollo e
implementación del hardware asociado a ambos segmentos.

El software de a bordo se está desarrollando en el lenguaje de programación
Ada, aplicando las restricciones al lenguaje para su uso en sistemas de alta inte-
gridad definidas en el perfil de Ravenscar [3]. El computador de a bordo donde
ejecutará este código está basado en una śıntesis del procesador LEON3 [6]. La
compilación del código para dicha plataforma de ejecución se realiza con el con-
junto de herramientas GNATforLEON [9] incluyendo el kernel de tiempo real
Open Ravenscar Kernel (ORK) [5] también desarrollado por el grupo STRAST.

Uno de los subsistemas principales dentro del software de a bordo del UPMSat-
2 es el Attitude Determination and Control System (ADCS). Este subsistema se
encarga de mantener la orientación del satélite con respecto a la Tierra. Dicho
subsistema se ha implementado mediante un sistema de control desarrollado por
ingenieros del grupo IDR usando la herramienta de diseño basada en modelos
Simulink3.

En este art́ıculo presentamos una comparación entre las herramientas de
generación automática de código disponibles para Simulink a propósito de la
experiencia en su uso para el UPMSat-2. Estas herramientas de generación de
código utilizadas han sido la herramienta propia incluida en Simulink aśı como
la herramienta QGen de AdaCore4.

Las herramientas de generación automática de código resultan de gran uti-
lidad en el desarrollo de sistemas multidisciplinares, al facilitar la interacción
entre ingenieros de distinto ámbito de conocimiento gracias al desarrollo basado
en modelos. Sin embargo, el uso de estas herramientas afectan al conjunto del
ciclo de vida del software. Por tanto, no solo se requiere que el código genera-
do sea correcto funcionalmente, si no que debe estar alineado con el resto del
software en cuanto a los requisitos no funcionales [2]. Entre los más relevantes
se encuentran la certificabilidad del código generado, cumplimiento de paráme-
tros calidad y estilo que faciliten su mantenimiento, aśı como su analizabilidad
temporal. En este art́ıculo, por tanto, el análisis se centra en estos aspectos
concretos que han determinado el grado de idoneidad de ambas herramientras
para su uso en sistemas de tiempo real y en el UPMSat-2 en particular.

El resto del art́ıculo se estructura de la siguiente manera: en la sección 2
se presenta más en detalle el diseño del subsistema (ADCS), en la sección 3
se introduce el proceso de generación automática de código, mientras que en
la sección 4 se realizan diferentes comparaciones del cógido generado por las
herramientas evaluadas. Finalmente, en la sección 5 se ofrecen las conclusiones
del trabajo realizado.

2. Sistema de control de actitud

El sistema de control de actitud (ADCS) del satélite UMSat-2 tiene como
objetivo el control de la orientación del satélite respecto del eje de referencia

3Simulink es una marca registrada de The MathWorks Inc.
4www.adacore.com/qgen
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segmento de vuelo como del segmento de tierra, aśı como parte del desarrollo e
implementación del hardware asociado a ambos segmentos.

El software de a bordo se está desarrollando en el lenguaje de programación
Ada, aplicando las restricciones al lenguaje para su uso en sistemas de alta inte-
gridad definidas en el perfil de Ravenscar [3]. El computador de a bordo donde
ejecutará este código está basado en una śıntesis del procesador LEON3 [6]. La
compilación del código para dicha plataforma de ejecución se realiza con el con-
junto de herramientas GNATforLEON [9] incluyendo el kernel de tiempo real
Open Ravenscar Kernel (ORK) [5] también desarrollado por el grupo STRAST.

Uno de los subsistemas principales dentro del software de a bordo del UPMSat-
2 es el Attitude Determination and Control System (ADCS). Este subsistema se
encarga de mantener la orientación del satélite con respecto a la Tierra. Dicho
subsistema se ha implementado mediante un sistema de control desarrollado por
ingenieros del grupo IDR usando la herramienta de diseño basada en modelos
Simulink3.

En este art́ıculo presentamos una comparación entre las herramientas de
generación automática de código disponibles para Simulink a propósito de la
experiencia en su uso para el UPMSat-2. Estas herramientas de generación de
código utilizadas han sido la herramienta propia incluida en Simulink aśı como
la herramienta QGen de AdaCore4.

Las herramientas de generación automática de código resultan de gran uti-
lidad en el desarrollo de sistemas multidisciplinares, al facilitar la interacción
entre ingenieros de distinto ámbito de conocimiento gracias al desarrollo basado
en modelos. Sin embargo, el uso de estas herramientas afectan al conjunto del
ciclo de vida del software. Por tanto, no solo se requiere que el código genera-
do sea correcto funcionalmente, si no que debe estar alineado con el resto del
software en cuanto a los requisitos no funcionales [2]. Entre los más relevantes
se encuentran la certificabilidad del código generado, cumplimiento de paráme-
tros calidad y estilo que faciliten su mantenimiento, aśı como su analizabilidad
temporal. En este art́ıculo, por tanto, el análisis se centra en estos aspectos
concretos que han determinado el grado de idoneidad de ambas herramientras
para su uso en sistemas de tiempo real y en el UPMSat-2 en particular.

El resto del art́ıculo se estructura de la siguiente manera: en la sección 2
se presenta más en detalle el diseño del subsistema (ADCS), en la sección 3
se introduce el proceso de generación automática de código, mientras que en
la sección 4 se realizan diferentes comparaciones del cógido generado por las
herramientas evaluadas. Finalmente, en la sección 5 se ofrecen las conclusiones
del trabajo realizado.

2. Sistema de control de actitud

El sistema de control de actitud (ADCS) del satélite UMSat-2 tiene como
objetivo el control de la orientación del satélite respecto del eje de referencia

3Simulink es una marca registrada de The MathWorks Inc.
4www.adacore.com/qgen

de la Tierra. Concretamente, esta actitud u orientación se controla con respec-
to a los tres ejes mostrados en la figura 1. Tanto la toma de datos como la
actuación para el algoritmo de control empleado se realizan en base al campo
magnético de la tierra. Los sensores principales del sistema son un conjunto de
magnetómetros (dos nominales y uno experimental) cada uno monitorizando
los tres mencionados ejes. Los actuadores del sistema son un conjunto de mag-
netopares que, generando un campo magnético propio, son capaces de hacer
interactuar este con el propio campo magnético terrestre con el fin de producir
la actitud deseada.

Figura 1: Ejes y antena del satélite UPMSat-2.

Dentro de la fase de operación del subsistema a bordo del satélite se pueden
distinguir tres fases principales. La primera, de estabilización inicial, consiste
en reducir la alta velocidad de giro producida por la separación del veh́ıculo
lanzador hasta alcanzar la actitud nominal. La segunda es la fase de operación
nominal en la cual el sistema se encarga de mantener la actitud comandada.
Finalmente, existe una fase experimental, en la cual se realizará un extenso
programa de validación tanto del funcionamiento del algoritmo de control bajo
diversas configuraciones, como de los diferentes dispositvos de toma de datos y
actuación experimentales que conforman parte de la carga de pago del satélite.

En general, la actitud nominal deseada del satélite es la mostrada en la fi-
gura 2, donde los ejes X e Y no presentan rotación alguna, mientras que se
produce una ligera rotación sobre el eje Z, siendo esta rotación de 0,1 radia-
nes por segundo. Esta actitud tiene dos objetivos principales. El primero es la
correcta alineación de la antena del satélite con respecto a la superficie de la
Tierra. Dado que la antena del satélite será un dipolo omnidireccional, este ha
de situarse paralelo a la superficie terrestre para maximizar la potencia recibi-
da desde la estación de tierra. El segundo objetivo de la actitud comandada al
ADCS es contribuir en el control térmico, aśı como al correcto funcionamiento
y durabilidad de los paneles solares al repartir homogeneamente la exposición
solar de la superficie del satélite gracias a la rotación sobre el eje Z.

Esta actitud nominal puede verse alterada por diversos factores. De entre
ellos, el más influyente es el campo magnético terrestre, y sus fluctuaciones so-
bre la superficie en función de la latitud. Otras fuentes de alteración del campo
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Figura 2: La actitud programada para el satélite incluye una lenta rotación sobre
el eje Z.

magnético terrestre son la variante radiación solar a lo largo de la órbita, aśı co-
mo la resistencia provocada por la atmósfera residual existente a la altitud de
vuelo, de unos 700km de altura.

Para obtener y mantener la actitud deseada, los ingenieros aeronáuticos del
grupo IDR han desarrollado un algoritmo de control [4] basado en una variante
de la ley de control B-dot. Este algoritmo ha sido diseñado mediante la herra-
mienta de diseño basado en modelos Simulink. Aśı mismo, este modelo incluye
la simulación de las dinámicas del satélite, aplicando tanto las actuaciones reali-
zadas por el algoritmo de control como los efecto de las perturbaciones mencio-
nadas anteriormente. De este modo, se puede realizar una simulación completa
de la evolución de la actitud del satélite gracias a la realimentación del resultado
de cada ciclo del algoritmo de control, como muestra la figura 3.

Para la implementación del algoritmo de control en el software de a bor-
do del satélite UPMSat-2 se ha seguido una estrategia basada en la generación
automática de código a partir del modelo de Simulink. Concretamente se ha
generado el código funcional del algoritmo de control (bloque controller), que
ha sido integrado en el esquema de tareas del código Ada aplicando las restric-
ciones del perfil de Ravenscar. De este modo se facilita el desarrollo, validación
y verificación en términos de análisis temporal. En la sección 3 se detallan el
proceso y las herramientas utilizadas para este cometido.

3. Generación automática de código

El aumento del uso de entornos basados en modelos ha impulsado la gene-
ración automática de código y con ello la aparición de nuevas herramientas que
permiten generar código partiendo del modelo.

La generación automática de código constituye una fase importante en es-
te tipo de sistemas ya que permite obtener código consistente con el modelo
diseñado. Una de las mayores ventajas que se obtienen con el uso de estas
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Figura 3: Esquema general del modelo Simulink.

herramientas es la disminución e incluso la eliminación de errores de carácter
humano introducidos durante la implementación del código.

Existen diferentes herramientas que posibilitan la generación automática de
código a partir de modelos, la herramienta Matlab/Simulink incluye un gene-
rador automático de código propio, para modelos diseñados en Matlab existen
otros generadores de código como TargetLink R© de dSpace o QGen de Adacore.
A la hora de elegir entre unas herramientas u otras los principales puntos de
decisión son:

– Certificabilidad. Dependiendo de la herramienta utilizada, el código ge-
nerado podrá ser o no certificado. Además, algunas herramientas incluyen
funcionalidades espećıficas para facilitar este cometido.

– Lenguaje de programación. Cada herramienta de generación de código
permite la generación para unos u otros lenguajes de programación. Se
deberá verificar la compatibilidad de la herramienta seleccionada con los
requisitos del sistema.

– Optimización. Las herramientas de generación automática de código
ofrecen diferentes opciones de optimización, algunas de ellas dependientes
de la plataforma de ejecución.

Dentro del proyecto UPMSat-2 y para el Attitude Determination and Con-
trol System (ADCS) del satélite se han utilizado tanto el generador de código
integrado en la herramienta Matlab/Simulink sobre la que está diseñado el mo-
delo del ADCS como el generador de código QGen desarrollado por AdaCore.

En concreto, se ha generado código para el bloque especificado en la sección
2. Este código se ha integrado en el código Ada utilizado para la implementación
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Figura 4: Ciclo de desarrollo basado en modelos realimentado.

del sistema. Las actividades de verificación y validación se han llevado a cabo
mediante procedimientos de Hardware In the Loop (HIL) [7].

3.1. Matlab/Simulink

Simulink es una herramienta que forma parte de Matlab y que permite crear
diseños basados en modelos para la generación automática de código y simula-
ción.

Matlab incluye un generador automático de código integrado en Simulink
que permite generar código a partir del modelo de una forma rápida. Cuenta
con múltiples opciones para la generación del código pudiendo generar código
en lenguaje C, C++, Verilog R© o VHDL R©.

La posibilidad de seleccionar el tipo de hardware sobre el que se va a ejecutar
el código aśı como la gran cantidad de opciones disponibles para la optimización
del código hacen que sea un generador muy completo. Sin embargo, su principal
contrapartida es que el código generado no es certificable.

3.2. QGen

QGen es la herramienta de generación automática de código desarrollada
por AdaCore. Entre otros, QGen puede generar código para modelos generados
con Simulink. Esto puede hacerse mediante ĺınea de comandos o integrando la
herramienta QGen en el entorno gráfico de Simulink.

A diferencia de Simulink, QGen permite generar código en lenguaje C o en
Ada/SPARK [1] ofreciendo la ventaja de que éste puede ser certificado. Debido
a esto, QGen únicamente soporta la generación de código para el subconjunto de
bloques Simulink de los cuales es posible generar un código con las caracteŕısticas
requeridas en sistemas de alta integridad.

Al igual que el generador de Simulink, QGen ofrece diferentes opciones para
una generación de código configurable en términos de optimización y legibilidad.

QGen se ha utilizado como segunda herramienta para generar código debido
a que permite la generación de código en lenguaje Ada, que es el lenguaje de
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por AdaCore. Entre otros, QGen puede generar código para modelos generados
con Simulink. Esto puede hacerse mediante ĺınea de comandos o integrando la
herramienta QGen en el entorno gráfico de Simulink.

A diferencia de Simulink, QGen permite generar código en lenguaje C o en
Ada/SPARK [1] ofreciendo la ventaja de que éste puede ser certificado. Debido
a esto, QGen únicamente soporta la generación de código para el subconjunto de
bloques Simulink de los cuales es posible generar un código con las caracteŕısticas
requeridas en sistemas de alta integridad.

Al igual que el generador de Simulink, QGen ofrece diferentes opciones para
una generación de código configurable en términos de optimización y legibilidad.

QGen se ha utilizado como segunda herramienta para generar código debido
a que permite la generación de código en lenguaje Ada, que es el lenguaje de

programación utilizado en el proyecto UPMSat-2 y por tanto la integración con
el código concurrente resultaba más sencilla.

4. Comparación

Partiendo del modelo del control de actitud se ha generado código con las
herramientas mencionadas en la sección 3, pudiendo realizar las siguientes com-
paraciones entre el código generado por ambas herramientas:

4.1. Optimización

Las opciones para optimizar el código son diferentes dependiendo de la he-
rramienta utilizada. Cada herramienta ofrece diferentes opciones a elegir antes
de la generación del código.

En el caso de Simulink, al generar código C, se debe limitar las opciones de
optimización de la herramienta para evitar el uso de caracteŕısticas del lenguaje
incompatibles con sistemas de alta integridad. Este es el caso por ejemplo de
la función memset, que es la función que Simulink utiliza por defecto para la
inicialización de valores. En la figura 5 pueden verse las opciones de optimización
ofrecidas por el generador de Matlab/Simulink y que se han seleccionado para
generar el código C.

Para generar código Ada mediante QGen no se ha seleccionado ninguna
opción de optimización, únicamente se ha seleccionado la opción correspondiente
a que al generar código en Ada no detecte errores ni warnings correspondientes
a MISRA C [8]. El código C generado con QGen se ha obtenido con las mismas
opciones. En la figura 6 se pueden ver las opciones de optimización ofrecidas
por QGen, aśı como las utilizadas en la generación del código analizado.

4.2. Legibilidad

La legibilidad es una de las caracteŕısticas en la que más diferencia podemos
encontrar al comparar ambas herramientas.

En primer lugar se debe tener en consideración que el código se ha generado
en dos lenguajes diferentes (C y Ada) y que esto tiene una alta influencia en
la legibilidad del código. Por lo general, el código implementado en lenguaje C
es menos legible que el código implementado en lenguaje Ada. A esto hay que
añadir que el código C generado por el generador automático de la herramienta
Simulink es muy poco legible.

Esto es debido principalmente a que la nomenclatura utilizada para variables
auxiliares no es descriptiva, utilizando nombres como “tmp1” o “unnamed-id”,
mientras que el generador QGen nombra estas variables de forma consistente
con la nomenclatura del modelo. Realizando una comparación entre el código C
generado mediante Simunlink y el código C generado mediante QGen llegamos
a la misma conclusión, ya que la nomenclatura seguida por QGen para generar
C produce un código más legible.
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Figura 5: Opciones Simulink

Otra caracteŕıstica que diferencia la legibilidad de ambos códigos es el tra-
tamiento de matrices. Mientras el código generado con QGen (tanto en C como
en Ada) las representa mediante vectores bidimensionales, Simulink utiliza una
representación basada en vectores unidimensionales.

Finalmente, cabe destacar la diferencia entre el número de ficheros generados
por ambas herramientas aśı como la proporción entre código útil y comentarios.
Se ha obtenido que QGen genera un menor número de ficheros aśı como menor
número de ĺıneas de código totales. Además, la documentación se basa en co-
mentarios sobre el propio código teniendo una proporción de aproximadamente
una ĺınea de comentarios por cada dos ĺıneas de código útil. En el caso de Si-
mulink, la documentación no solo se basa en comentarios sobre el código sino
que también genera documentación HTML, con trazabilidad al propio modelo.
En general, la documentación generada por la herramienta Simulink es mucho
más completa y significativa que la generada por QGen.

4.3. Tiempo de ejecución

Para evaluar el rendimiento del código generado, se ha realizado un análisis
del tiempo de ejecución de ambas versiones de dicho código. Este procedimiento
se ha llevado a cabo siguiendo el enfoque descrito en [7].

Para realizar una comparación entre ambos código en tiempo de ejecución



49

beatriz lacruz, jorge garrido, juan zamorano y juan a. de la puente 
análisis de herramientas de generación automatica de código para modelos simulink

V Simposio de Sistemas de Tiempo Real, pp. 41-51© Ediciones Universidad de Salamanca

Figura 5: Opciones Simulink
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Figura 6: Opciones QGen

se ha utilizado el código generado para una parte del control de actitud, en
concreto para el código generado del mismo bloque de simulink el resultado de
este análisis muestra que el peor tiempo de ejecución en el caso del código C
es de 0.5237 milisegundos, mientras que el tiempo de ejecución en el caso del
código Ada es de 0.6860 milisegundos.

Este tiempo se ha obtenido realizando medidas a las llamadas desde el código
concurrente a la funciones generadas en código C por Simulink y a los procedi-
mientos obtenidos en caso del código generado en Ada por QGen.

Por tanto, obtenemos que generando código de un mismo bloque del modelo
con ambas herramientas el código C generado con el generador automático de
Matlab es más rápido que el código Ada generado a través de QGen.

5. Conclusiones

El proyecto UPMSat-2 está sirviendo como demostrador de multitud de tec-
noloǵıas y procedimientos tanto para grupos de investigación de la UPM como
para las empresas e instituciones participantes. En particular, el subsistema
de control actitud (ADCS) está teniendo un especial interés, dada la estrecha
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interacción requerida con los ingenieros aeronáuticos implicados en este sub-
sistema. Durante el desarrollo de dicho subsistema, se ha podido constatar la
facilidad que ofrece el desarrollo basado en modelos para sistemas interdiscipli-
nares, ofreciendo un medio de comunicación técnico independiente del ámbito
de conocimiento.

En este trabajo hemos explorado y analizado otra de las notables ventajas
del desarrollo basado en modelos, como es el creciente número herramientas
que permiten la generación automática de código funcional a partir de dichos
modelos. En concreto, se ha generado código funcional a partir de un modelo
Simulink haciendo uso de tanto la herramienta propia de Simulink como del
generador QGen de AdaCore.

Si bien la generación automática de código ofrece diversas ventajas, tam-
bién implica algunas contrapartidas, sobre todo en términos de mantenimiento,
verificación y validación. Entre ellas, se encuentran la pérdida de control de la
calidad del código, que ya no depende del equipo de desarrollo si no de la herra-
mienta de generación automática. En este sentido, se ha realizado un análsis del
código producido por las herramientas utilizadas, focalizado en la legibilidad,
optimización y rendimiento del código generado.

Se ha observado que el código generado mediante Simulink tiene una baja
legibilidad en comparación con la del código generado con QGen. Además, al ge-
nerar código con Simulink el conjunto de opciones de optimización seleccionado
debe de ser compatible con la plataforma utilizada.

No obstante, en el caso de uso presentado el código generado en C con
Simulink ha ofrecido de forma consistente menores tiempos de ejecución que el
código Ada generado por QGen. Dada la sensibilidad de este sistema en concreto
a los tiempos de respuesta, este parámetro es de especial relevancia.

Por el contrario, la no certificabilidad del código generado por Simulink resul-
ta un obstáculo insalvable en determinados ámbitos, como pueden ser sistemas
de alta integridad. En este aspecto, la herramienta QGen de AdaCore ofrece
una solución apropiada para dichos sistemas.

Como consecuencia de todo lo anterior, se puede concluir que en función de
la aplicación en cuestión y plataforma de despliegue objetivo, aśı como los requi-
sitos no funcionales del sistema, será recomendable el uso de una herramienta u
otra.
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nerar código con Simulink el conjunto de opciones de optimización seleccionado
debe de ser compatible con la plataforma utilizada.

No obstante, en el caso de uso presentado el código generado en C con
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Dpto. Ingenieŕıa Informática y Electrónica
Universidad de Cantabria, Santander (España)

{garciavd, mgh, aldeam}@unican.es

Resumen Los procesadores many-core representan la evolución natural
de las arquitecturas de computadores de propósito general. Su aumento
de prestaciones y la contribución a la disminución de tamaño, peso y
consumo del sistema completo con respecto a los procesadores actuales
hace prever que serán usados también como plataformas para sistemas
de tiempo real en el futuro. En este art́ıculo se identifican los requisi-
tos que debeŕıa cumplir una arquitectura many-core para su utilización
en sistemas de tiempo real y se analizan varios procesadores many-core
existentes en el mercado para acabar seleccionando el mejor candidato.
Finalmente el art́ıculo adelanta algunos de los retos esperables en el desa-
rrollo del soporte para aplicaciones de tiempo real sobre estos sistemas.1

Palabras clave: Tiempo real · Many-core · Mapeado · Planificación · Sistemas
operativos · Intel Xeon Phi · Tilera · Kalray

1. Introducción

Históricamente los procesadores mejoraron su potencia de cómputo a base
de subir la velocidad de su reloj interno. Esto elevaba el consumo implicando
un ĺımite al crecimiento impuesto por la disipación del calor generado por los
procesadores. Como solución, desde hace ya varios años se está orientado la
evolución de los procesadores al aumento del número de núcleos de cómputo. En
la actualidad, los procesadores multi-core son un referente en la electrónica de
consumo. Esto es debido a las múltiples ventajas que proporcionan respecto a
un mono-core:

Mejor rendimiento de manera más eficiente.
Permiten la ejecución simultánea de múltiples aplicaciones en un solo pro-
cesador, reduciendo el consumo y las altas exigencias de refrigeración con
respecto a los procesadores con muy altas frecuencia de reloj. En sistemas
embebidos de altas prestaciones esto permite una reducción del número de
sistemas de computación, que equivale a una reducción de peso y cableado.

1 Este trabajo ha sido financiado en parte por el Gobierno de España en el proyecto
TIN2014-56158-C4-2-P (M2C2).
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Permiten que se efectúen diferentes tareas de una misma aplicación de mane-
ra simultánea utilizando diversos hilos de ejecución con concurrencia f́ısica.
Esto supone un aumento en la capacidad de cómputo, pero requiere de un
esfuerzo a la hora de paralelizar el código.

Sin embargo, el uso de un bus para el acceso a la memoria compartida y el
mantenimiento de la coherencia de cachés introduce incertidumbre en los tiempo
de acceso a la memoria y con ello en el tiempo de ejecución de peor caso, lo que
lleva a desaconsejar en general la implantación de multi-cores en sistemas de se-
guridad cŕıtica [1][4][10]. Estos sistemas requieren de un proceso de certificación
para asegurar que son capaces de cumplir con ciertos criterios de seguridad y
fiabilidad. Existen sectores, como la aviación, que poseen sus procesos de certi-
ficación espećıficos.

La utilización de un único bus, compartido por todos los núcleos, para el
acceso a la memoria constituye el principal cuello de botella en las arquitecturas
multi-core. Dicho bus compartido es la principal causa de la baja escalabilidad
de este tipo de arquitecturas que ha conducido a la búsqueda de nuevas estra-
tegias de acceso como las que se emplean en los sistemas many-core en los que
el número de núcleos puede aumentar gracias a un cambio en la arquitectura
de comunicación con la memoria. Estas arquitecturas son novedosas y apenas
hay experiencia de su uso en sistemas de tiempo real. En este art́ıculo pretende-
mos analizar las arquitecturas de algunos sistemas many-core comerciales para
estudiar cuál de ellos se puede adaptar mejor a los requisitos de un sistema de
tiempo real en el que es preciso tener garant́ıas de predictibilidad de los tiempos
de respuesta.

La estructura del art́ıculo consta de una exposición de los requisitos generales
que ha de cumplir una plataforma de tiempo real seguida de un análisis de tres
procesadores many-core comerciales: Intel, Tilera y Kalray. Sobre ellos se ha
realizado un estudio del cumplimiento de los requisitos planteados, ubicado en
la sección 2. A continuación, en la sección 3 se describen aspectos generales sobre
el mapeado de hilos de ejecución a núcleos y en la sección 4 se hace un breve
resumen de algunos sistemas operativos disponibles para arquitecturas many-
core. Finalmente, en la sección 5 se expone la conclusión de qué procesador es el
candidato con mayor potencial para llevar a cabo un estudio más completo de
la implementación de sistemas de tiempo real en procesadores many-core.

2. Procesadores many-core como plataformas de tiempo
real

Las principales diferencias entre procesadores multi-core y many-core son el
número de núcleos y la forma en la que estos se conectan. Las arquitecturas
many-core utilizan una arquitectura más escalable que el bus, tal como una
malla o un toro. De esta manera se mantienen, incluso se mejoran, las ventajas
que supone el uso de múltiples núcleos a la vez que se aumenta la potencia de
cómputo.
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Permiten que se efectúen diferentes tareas de una misma aplicación de mane-
ra simultánea utilizando diversos hilos de ejecución con concurrencia f́ısica.
Esto supone un aumento en la capacidad de cómputo, pero requiere de un
esfuerzo a la hora de paralelizar el código.

Sin embargo, el uso de un bus para el acceso a la memoria compartida y el
mantenimiento de la coherencia de cachés introduce incertidumbre en los tiempo
de acceso a la memoria y con ello en el tiempo de ejecución de peor caso, lo que
lleva a desaconsejar en general la implantación de multi-cores en sistemas de se-
guridad cŕıtica [1][4][10]. Estos sistemas requieren de un proceso de certificación
para asegurar que son capaces de cumplir con ciertos criterios de seguridad y
fiabilidad. Existen sectores, como la aviación, que poseen sus procesos de certi-
ficación espećıficos.

La utilización de un único bus, compartido por todos los núcleos, para el
acceso a la memoria constituye el principal cuello de botella en las arquitecturas
multi-core. Dicho bus compartido es la principal causa de la baja escalabilidad
de este tipo de arquitecturas que ha conducido a la búsqueda de nuevas estra-
tegias de acceso como las que se emplean en los sistemas many-core en los que
el número de núcleos puede aumentar gracias a un cambio en la arquitectura
de comunicación con la memoria. Estas arquitecturas son novedosas y apenas
hay experiencia de su uso en sistemas de tiempo real. En este art́ıculo pretende-
mos analizar las arquitecturas de algunos sistemas many-core comerciales para
estudiar cuál de ellos se puede adaptar mejor a los requisitos de un sistema de
tiempo real en el que es preciso tener garant́ıas de predictibilidad de los tiempos
de respuesta.

La estructura del art́ıculo consta de una exposición de los requisitos generales
que ha de cumplir una plataforma de tiempo real seguida de un análisis de tres
procesadores many-core comerciales: Intel, Tilera y Kalray. Sobre ellos se ha
realizado un estudio del cumplimiento de los requisitos planteados, ubicado en
la sección 2. A continuación, en la sección 3 se describen aspectos generales sobre
el mapeado de hilos de ejecución a núcleos y en la sección 4 se hace un breve
resumen de algunos sistemas operativos disponibles para arquitecturas many-
core. Finalmente, en la sección 5 se expone la conclusión de qué procesador es el
candidato con mayor potencial para llevar a cabo un estudio más completo de
la implementación de sistemas de tiempo real en procesadores many-core.

2. Procesadores many-core como plataformas de tiempo
real

Las principales diferencias entre procesadores multi-core y many-core son el
número de núcleos y la forma en la que estos se conectan. Las arquitecturas
many-core utilizan una arquitectura más escalable que el bus, tal como una
malla o un toro. De esta manera se mantienen, incluso se mejoran, las ventajas
que supone el uso de múltiples núcleos a la vez que se aumenta la potencia de
cómputo.

Como hemos comentado, la actual generación de procesadores multi-core no
es adecuada para ejecutar software de tiempo real a su máxima potencia, debido
a la impredecibilidad en el tiempo de acceso a memoria. Se recomienda su uso solo
si se cumplen determinadas restricciones, por ejemplo una de las más drásticas
consiste en que la aplicación se ejecute solo en un núcleo [1]. Por ello es de gran
interés poder incluir la próxima generación de procesadores, los many-core, como
plataformas para sistemas de tiempo real y explorar la posibilidad de hacerlo
incluso en sistemas de seguridad cŕıtica. Es preciso investigar si los procesadores
many-core poseen una arquitectura más predecible en cuanto a los tiempos de
respuesta.

2.1. Requisitos generales

Para poder utilizar procesadores many-core en sistemas de tiempo real hay
que cumplir ciertos requisitos en las especificaciones del mismo:

1. Núcleos predecibles. Los núcleos deben proporcionar de manera indivi-
dual un comportamiento acotable temporalmente. Un aspecto que puede
incidir negativamente en la predictibilidad es la ejecución fuera de orden out
of order. Esto afecta a los tiempos de ejecución e incide negativamente en los
cambios de contexto en los que de manera aśıncrona el procesador abandona
un punto de la ejecución de un hilo para pasar a ejecutar otro hilo, debiendo
por tanto descartar cálculos hechos fuera de orden. Este retraso se puede
añadir con facilidad al tiempo de cambio de contexto. Pero por otro lado
la ejecución fuera de orden presenta el inconveniente de dificultar el análisis
estático de tiempos de ejecución.

2. Memoria local. La existencia de memoria compartida en un procesador
genera una gran incertidumbre en el cálculo de los tiempos de respuesta. En
muchos sistemas multi-core tanto el último nivel de memoria caché (L2 o L3)
como el bus de memoria son compartidos. Además, la memoria caché priva-
da (L1) necesita mantener la coherencia de sus datos, lo cual provoca que
determinados accesos a datos contenidos en esta caché no sean independien-
tes si se hacen accesos a ellos desde diferentes núcleos. La coherencia de las
memorias caché genera una gran incertidumbre en el tiempo de respuesta
máximo salvo que se tengan mecanismos de coherencia de caché con tiempo
de ejecución acotada o se pueda deshabilitar dicha coherencia de caché. Para
sistemas de tiempo real, se necesitan cachés privadas o memorias locales a
los núcleos de tamaño suficiente para albergar la mayor parte de los accesos
de un thread o hilo de ejecución alojado en cada núcleo.

3. Mapeado de memoria. La existencia de memorias locales o cachés priva-
das hace necesario disponer de mecanismos para mapear la memoria usada
por un hilo de ejecución y bloquearla en la caché privada a voluntad.

4. Red de interconexión. La Network-on-Chip (NoC) también tiene que pro-
porcionar un comportamiento temporal predecible. No basta con que tenga
un gran throughput (anchura de banda) y baja latencia.

5. Periféricos. Diferentes aplicaciones pueden intentar acceder a un mismo
periférico. El acceso debe de ser controlado y sincronizado.
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6. Acceso a memoria. Se requieren tiempos de acceso a memoria acotados.
7. Env́ıo de mensajes. Es preciso poder de acotar el tiempo de env́ıo de

mensajes entre los diferentes núcleos del procesador. Puesto que en muchas
redes el env́ıo de mensajes a procesadores vecinos es más rápido que a otros
más lejanos la posibilidad de controlar el mapeado de hilos de ejecución a
procesadores puede facilitar el agrupamiento de aquellos hilos que tienen
mayores relaciones entre śı.

Vamos a analizar a continuación tres arquitecturas de procesadores comer-
ciales disponibles actualmente y estudiaremos el cumplimiento de los requisitos
expuestos arriba (con las limitaciones de la documentación pública existente).

2.2. Intel Xeon Phi

Figura 1. Arquitectura del procesador Intel Xeon Phi Knight’s Landing (izq.) y ar-
quitectura de un núcleo del procesador (der.)
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mensajes entre los diferentes núcleos del procesador. Puesto que en muchas
redes el env́ıo de mensajes a procesadores vecinos es más rápido que a otros
más lejanos la posibilidad de controlar el mapeado de hilos de ejecución a
procesadores puede facilitar el agrupamiento de aquellos hilos que tienen
mayores relaciones entre śı.

Vamos a analizar a continuación tres arquitecturas de procesadores comer-
ciales disponibles actualmente y estudiaremos el cumplimiento de los requisitos
expuestos arriba (con las limitaciones de la documentación pública existente).

2.2. Intel Xeon Phi

Figura 1. Arquitectura del procesador Intel Xeon Phi Knight’s Landing (izq.) y ar-
quitectura de un núcleo del procesador (der.)

La Intel Xeon Phi es una familia de procesadores que lleva evolucionando
desde 2010 y cuya generación actual se llama Knights Landing (KNL) [15]. Esta
arquitectura está orientada a la computación de altas prestaciones. Como se
puede observar en la figura 1 su arquitectura consiste en una malla 2D que
conecta celdas, cada una con 2 núcleos y cada uno con 2 Vector Processing
Units (VPUs) que comparten 1MB de caché L2. La coherencia de la caché L2 y
la conexión con la NoC se realizan a través de la Caching/Home Agent (CHA). El
procesador Intel R© Xeon PhiTM Processor 7290 ofrece esta arquitectura Knights
Landing y tiene 72 núcleos.

Analicemos cómo se adecúa este procesador a los requisitos de tiempo real:

1. Núcleos predecibles. Cada núcleo dispone de ejecución fuera de orden
(out-of-order) y cuatro hilos simultáneos (hyperthreading). Son una modifi-
cación de los Intel Atom con mayor búfer out-of-order.

2. Memoria local. Los núcleos solo disponen de memoria privada en el nivel
L1, separada en datos e instrucciones ambas de 32kB. La L2 se comparte en
las celdas y se mantiene coherente a través de la malla.

3. Mapeado de memoria. La documentación pública no especifica si es po-
sible realizar el mapeado de memoria en cachés por medio de la precarga y
bloqueo de determinadas ĺıneas.

4. Red de interconexión. Conecta las diferentes celdas de núcleos, controla-
dores de memorias, controladores de entrada/salida y demás elementos del
procesador. La malla soporta el protocolo de coherencia de caché MESIF
(Modified, Exclusive, Shared, Invalid, Forward).

5. Periféricos. Dispone de un coprocesador para PCIe (PCI express).
6. Acceso a memoria. Los controladores de memoria están situados en las

celdas EDC y MC de la figura 1.
7. Env́ıo de mensajes. La NoC utiliza enrutado XY estático (cada salto en

dirección Y cuesta 1 ciclo y 2 ciclos en dirección X).

Particionado Se puede particionar el conjunto de celdas en 2 o 4 grupos para
crear zonas aisladas entre śı para mejorar las prestaciones. Estas particiones se
pueden seleccionar desde la BIOS.

Conclusiones La familia Intel Xeon Phi está muy dirigida a un mercado que
nada tiene que ver con el tiempo real y eso se nota en que, aparentemente, no
se permite la desactivación de la coherencia de caché L2 y que en cada celda se
encuentre un sistema de doble núcleo. El pequeño tamaño de la caché privada
L1 hace dif́ıcil evitar los conflictos debidos a la coherencia de la caché L2.

2.3. Tilera

Como se puede observar en la figura 2, los procesadores de la arquitectura
Tilera-GX [16] se dividen en celdas, cada una con un procesador de 64-bits,
memoria caché (niveles 1 y 2) y un switch que actúa como interfaz con la malla
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que comunica todas las celdas y que proporciona coherencia de la caché L2 a
todos los núcleos. El procesador Tile GX-100, de esta familia, es un modelo que
presenta 100 núcleos.

Figura 2. Arquitectura del procesador TILE-Gx100

Vamos a analizar el cumplimiento de los requisitos de tiempo real en este
procesador:

1. Núcleos predecibles. Los núcleos son homogéneos con una arquitectura
Very Long Instruction Word (VLIW) de 3 v́ıas con instrucciones de 64-bits
y ejecución en orden. Disponen de 32kB de caché L1 de instrucciones y otros
tantos de datos. Cada núcleo también tiene 256kB de caché L2.

2. Memoria local. El espacio de direcciones f́ısicas compartidas tiene cohe-
rencia de caché L2 con todo el hardware. Utiliza un modelo de memoria
compartida y las lecturas/escrituras de entrada/salida se realizan directa-
mente por la caché.

3. Mapeado de memoria. Se mapea cada dirección f́ısica a un núcleo pro-
pietario, con lo que si esa dirección se cachea es en la caché L2 de ese núcleo
donde se guarda el dato. El resto de celdas acceden al dato mediante la malla
de comunicaciones. De esta manera se minimizan los accesos a la memoria
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que comunica todas las celdas y que proporciona coherencia de la caché L2 a
todos los núcleos. El procesador Tile GX-100, de esta familia, es un modelo que
presenta 100 núcleos.

Figura 2. Arquitectura del procesador TILE-Gx100

Vamos a analizar el cumplimiento de los requisitos de tiempo real en este
procesador:

1. Núcleos predecibles. Los núcleos son homogéneos con una arquitectura
Very Long Instruction Word (VLIW) de 3 v́ıas con instrucciones de 64-bits
y ejecución en orden. Disponen de 32kB de caché L1 de instrucciones y otros
tantos de datos. Cada núcleo también tiene 256kB de caché L2.

2. Memoria local. El espacio de direcciones f́ısicas compartidas tiene cohe-
rencia de caché L2 con todo el hardware. Utiliza un modelo de memoria
compartida y las lecturas/escrituras de entrada/salida se realizan directa-
mente por la caché.

3. Mapeado de memoria. Se mapea cada dirección f́ısica a un núcleo pro-
pietario, con lo que si esa dirección se cachea es en la caché L2 de ese núcleo
donde se guarda el dato. El resto de celdas acceden al dato mediante la malla
de comunicaciones. De esta manera se minimizan los accesos a la memoria

RAM y se tiene una visión global de una caché compartida, que hace las
veces de una caché L3 virtual.

4. Red de interconexión. El número de núcleos vaŕıa según el modelo pero
siempre se distribuyen en una malla 2D. En la NoC se computa y env́ıa en la
misma instrucción. Esta posee 5 redes independientes full-duplex (IDN: sis-
tema y entrada salida; MSN: fallos de caché, DMA (Direct Memory Access)
y demás memorias; TDN: acceso a memoria entre celdas; UDN: streaming a
nivel de usuario y STN: transferencias escalares). Las cachés llevan integra-
dos mecanismos DMA para acceder a/desde la malla. Cada celda tiene un
switch.

5. Periféricos. Como se puede observar en la figura 2 el acceso a los periféricos
es a través de los núcleos situados en las filas de la izquierda y la derecha
del procesador.

6. Acceso a memoria. Las instrucciones y datos son manejados por con-
troladores de caché que proporcionan una interfaz al sistema de memorias.
Traducen las direcciones de memoria virtuales a f́ısicas además de propor-
cionar una vista coherente de la memoria. Cuando se requieren datos que
no se encuentran en la caché, el controlador utiliza la NoC para comprobar
otras caches y la memoria principal.
La memoria está compartida de manera global y las transacciones se realizan
a través de la malla. El hardware proporciona una vista de la memoria de
las aplicaciones con coherencia de caché, aunque el valor esté en la caché de
otra celda.
Los datos tienen una celda asignada, donde las otras celdas buscaŕıan el valor
del dato en caso de fallo de la caché L2. En caso de no encontrarse ah́ı, se
requiere un acceso a la memoria principal DDR.

7. Env́ıo de mensajes. Los datos pueden transferirse punto a punto: celda
a memoria, entre celdas y de celdas a entrada/salida. Hay conmutación de
paquetes, se utiliza enrutado wormhole [13] con control de flujo en las celdas
cercanas y enrutado X-Y.
Se tarda un ciclo en pasar de un switch a la entrada de un switch vecino.
Los switches soportan dos arbitrajes: round robin y network priority.

Con round robin varias entradas están dirigidas al mismo puerto de salida
siguiendo estas normas: cada puerto de entrada tiene la misma prioridad
y se procesan todas las peticiones al mismo puerto de salida utilizando
poĺıtica ćıclica (round robin).
Con network priority la NoC proporciona prioridades dinámicas a los
paquetes. Para las entradas de cada switch con la misma prioridad se
utiliza round robin. Se proporciona un contador de antigüedad al núcleo
con el objetivo de evitar la inanición y se impide que los núcleos de
los bordes del procesador perjudiquen el acceso a los dispositivos de
entrada/salida.

Particionado Se puede particionar el conjunto de celdas en grupos de 1 a 36
celdas para crear grupos zonas aisladas entre śı. Este particionado se establece
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por software a nivel de hipervisor. En el particionado también se parte y asigna
memoria a cada grupo.

Conclusiones El procesador con ejecución en orden es predecible. Pese a ser
un sistema que no está orientado a tiempo real se permite cierta independencia
entre zonas del procesador gracias al sistema de particionado. También se tiene
una NoC de comportamiento predecible. Hay una cierta noción de memoria
local si mediante el particionado se consigue que cada celda acceda solo a los
datos de su propia caché L2 y no a los de otras deldas. Esta caché L2 tiene un
tamaño de 256kB, que puede ser suficiente para un gran número de aplicaciones
empotradas.

2.4. Kalray

Kalray es un fabricante que con su chip many-core MPA-256 ha conseguido
un procesador expresamente dirigido a sistemas embebidos y de tiempo real.
Cuenta con 288 núcleos repartidos en 16 agrupaciones (clústers) de cómputo y
4 subsistemas de entrada/salida cada uno con 4 núcleos capaces de acceder a
la memoria externa. Como se observa en la parte derecha de la figura 3, cada
agrupación contiene 16 núcleos de ejecución más un núcleo que actúa como
gestor de recursos. Pueden llegarse a conectar 4 procesadores Kalray MPPA-
256 a través de una placa TurboCard3 en caso de requerirse mayor potencia de
cálculo.

Figura 3. Arquitectura del procesador Kalray MPA-256. A la izquierda el procesador
y a la derecha cada agrupación de cómputo

Vamos a analizar el cumplimiento en este procesador de los requisitos de
tiempo real:
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por software a nivel de hipervisor. En el particionado también se parte y asigna
memoria a cada grupo.

Conclusiones El procesador con ejecución en orden es predecible. Pese a ser
un sistema que no está orientado a tiempo real se permite cierta independencia
entre zonas del procesador gracias al sistema de particionado. También se tiene
una NoC de comportamiento predecible. Hay una cierta noción de memoria
local si mediante el particionado se consigue que cada celda acceda solo a los
datos de su propia caché L2 y no a los de otras deldas. Esta caché L2 tiene un
tamaño de 256kB, que puede ser suficiente para un gran número de aplicaciones
empotradas.

2.4. Kalray

Kalray es un fabricante que con su chip many-core MPA-256 ha conseguido
un procesador expresamente dirigido a sistemas embebidos y de tiempo real.
Cuenta con 288 núcleos repartidos en 16 agrupaciones (clústers) de cómputo y
4 subsistemas de entrada/salida cada uno con 4 núcleos capaces de acceder a
la memoria externa. Como se observa en la parte derecha de la figura 3, cada
agrupación contiene 16 núcleos de ejecución más un núcleo que actúa como
gestor de recursos. Pueden llegarse a conectar 4 procesadores Kalray MPPA-
256 a través de una placa TurboCard3 en caso de requerirse mayor potencia de
cálculo.

Figura 3. Arquitectura del procesador Kalray MPA-256. A la izquierda el procesador
y a la derecha cada agrupación de cómputo

Vamos a analizar el cumplimiento en este procesador de los requisitos de
tiempo real:

1. Núcleos predecibles. Los 17 núcleos que forman una agrupación de cómpu-
to son idénticos y cada uno posee cachés privadas de 8kB de instrucciones y
datos. Cada uno de ellos implementa una arquitectura VLIW de 5 v́ıas con
ejecución en orden.

2. Memoria local. Cada agrupación tiene una memorial local de 2MB divi-
dida en 16 bancos de 128kB de acceso independiente y sin mecanismo de
coherencia. No hay direccionamiento directo de otros espacios de memoria
de otros agrupamientos o de la memoria externa. El acceso a cada banco se
hace por poĺıtica ćıclica pero es posible configurar la memoria de modo que
cada núcleo de ejecución tenga acceso a un banco de memoria diferente y de
este modo se evitan todas las interferencias entre ellos.

3. Mapeado de memoria. No hay mapeado de memoria directo desde los
procesadores de ejecución a la memoria principal o a las memorias locales
de los demás agrupamientos.

4. Red de interconexión. Tanto las 16 agrupaciones de cómputo como los
4 subsistemas de entrada/salida están conectados por dos NoC de enlaces
bidireccionales, una de datos y la otra de control. Ambas presentan una to-
poloǵıa toroidal 2D aumentada con conexiones directas entre los subsistemas
de I/O. El tráfico de la NoC que pasa por un router no interfiere con los bu-
ses de memoria, el subsistema de entrada/salida o la agrupación de cómputo
salvo que ese nodo sea el destinatario.

Los canales de datos y control aseguran el env́ıo y los mensajes que siguen
la misma ruta llegan en orden. No se env́ıa un mensaje de reconocimiento al
nodo fuente. El procesador gestor de recursos tiene conexiones a la interfaz
de la NoC a través de ĺıneas de eventos e interrupciones.

Con objeto de garantizar el cumplimiento de requisitos temporales cada co-
nexión lleva asociada una cuota de anchura de banda, controlada por el nudo
emisor.

Dentro de cada agrupación de cómputo (imagen de la derecha de la figura 3)
se utilizan buses que van directamente a los bloques de memoria (divididos
en 2 partes, una a la izquierda y otra a la derecha) pudiéndose configurar el
acceso a dichos bloques de manera independiente y por tanto con tiempos
de acceso acotados.

5. Periféricos. El acceso a los periféricos (PCIe y Ethernet) y memoria DDR
se realiza a través de los núcleos situados a los bordes del procesador.

6. Acceso a memoria. Cada núcleo ve la memoria local a través de cachés
L1 de datos e instrucciones con poĺıtica de reemplazo LRU (Least Recently
Used) y sin coherencia hardware, ya que es posible particionar la memoria
local entre los núcleos. Es posible implementar mecanismos de coherencia
software si fuese necesario compartir algún área de memoria.

Cada bloque de la memoria compartida del agrupamiento de cómputo es
accedido mediante enlaces directos desde los diferentes núcleos mediante
arbitrio round robin.

7. Env́ıo de mensajes. Se puede configurar tanto la ruta y como el flujo para
garantizar ĺımites y latencias en el paso de datos desde la fuente. También
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se puede configurar el algoritmo de inyección. Van Amstel [3] detalla cómo
se garantizan los servicios.
En la temporización hay que considerar las interrupciones entre parejas de
núcleos.
La NoC de datos puede operar con garant́ıas debido a los routers no blo-
queantes y el control de flujo realizado en el origen.

Aplicación a tiempo real Toda agrupación de computo y subsistema de entra-
da/salida contiene una unidad de soporte de depuración (Debug Support Unit)
con un contador de 64-bits. Cada contador es direccionable en memoria local
y puede leerse por cualquier núcleo. El mensaje de inicialización de este conta-
dor, enviado en modo broadcast, produce un pequeño desfase entre agrupaciones.
Cada núcleo implementa su propio reloj de tiempo real, que da soporte a una
implementación ligera de los timers POSIX.

Conclusiones Con Kalray nos encontramos con procesadores many-core diri-
gidos a sistemas de tiempo real. La arquitectura anidada nos proporciona un
sistema de particionado directo. La NoC tiene tiempos de paso de mensajes aco-
tables y cada núcleo presenta ejecución en orden. Se cuenta con una noción de
memoria local, aunque su tamaño de 128kB puede ser algo escaso.

3. Mapeado y análisis

3.1. Mapeado

Para conseguir que un sistema de tiempo real sea ejecutado en procesadores
many-core, se pueden asignar ciertas tareas de manera permanente a núcleos del
procesador, pudiendo llegar a reducir aśı el tiempo de respuesta de peor caso
al minimizar los cambios de contexto. El mapeado de tareas en procesadores
many-core es un problema NP-Completo por lo que las soluciones utilizadas
actualmente son heuŕısticas. En estos algoritmos se tienen en cuenta la distancia
entre los núcleos que se van a comunicar y la congestión que pueda haber en los
enlaces que se van a utilizar. Debido a que la complejidad de la colocación en
un sistema aumenta de manera exponencial con el tamaño del software (número
de tareas) y del hardware (cantidad de núcleos), la gran mayoŕıa de algoritmos
son heuŕısticos genéticos [12], simulación [6] o ramificación y poda [9].

También se puede buscar reducir en lo máximo posible el consumo energético
utilizando mapeados eficientes de tareas y reduciendo la frecuencia de funciona-
miento del procesador mientras se mantiene la planificabilidad [14].

Que hay que tener en cuenta a la hora de mapear tareas en un procesador:

Las tareas que accedan a dispositivos deben de estar lo más cerca posible a
los mismos.
Las tareas que utilicen asiduamente la memoria RAM deben de colocarse lo
más cercanas a su bloque.
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se puede configurar el algoritmo de inyección. Van Amstel [3] detalla cómo
se garantizan los servicios.
En la temporización hay que considerar las interrupciones entre parejas de
núcleos.
La NoC de datos puede operar con garant́ıas debido a los routers no blo-
queantes y el control de flujo realizado en el origen.

Aplicación a tiempo real Toda agrupación de computo y subsistema de entra-
da/salida contiene una unidad de soporte de depuración (Debug Support Unit)
con un contador de 64-bits. Cada contador es direccionable en memoria local
y puede leerse por cualquier núcleo. El mensaje de inicialización de este conta-
dor, enviado en modo broadcast, produce un pequeño desfase entre agrupaciones.
Cada núcleo implementa su propio reloj de tiempo real, que da soporte a una
implementación ligera de los timers POSIX.

Conclusiones Con Kalray nos encontramos con procesadores many-core diri-
gidos a sistemas de tiempo real. La arquitectura anidada nos proporciona un
sistema de particionado directo. La NoC tiene tiempos de paso de mensajes aco-
tables y cada núcleo presenta ejecución en orden. Se cuenta con una noción de
memoria local, aunque su tamaño de 128kB puede ser algo escaso.

3. Mapeado y análisis

3.1. Mapeado

Para conseguir que un sistema de tiempo real sea ejecutado en procesadores
many-core, se pueden asignar ciertas tareas de manera permanente a núcleos del
procesador, pudiendo llegar a reducir aśı el tiempo de respuesta de peor caso
al minimizar los cambios de contexto. El mapeado de tareas en procesadores
many-core es un problema NP-Completo por lo que las soluciones utilizadas
actualmente son heuŕısticas. En estos algoritmos se tienen en cuenta la distancia
entre los núcleos que se van a comunicar y la congestión que pueda haber en los
enlaces que se van a utilizar. Debido a que la complejidad de la colocación en
un sistema aumenta de manera exponencial con el tamaño del software (número
de tareas) y del hardware (cantidad de núcleos), la gran mayoŕıa de algoritmos
son heuŕısticos genéticos [12], simulación [6] o ramificación y poda [9].

También se puede buscar reducir en lo máximo posible el consumo energético
utilizando mapeados eficientes de tareas y reduciendo la frecuencia de funciona-
miento del procesador mientras se mantiene la planificabilidad [14].

Que hay que tener en cuenta a la hora de mapear tareas en un procesador:

Las tareas que accedan a dispositivos deben de estar lo más cerca posible a
los mismos.
Las tareas que utilicen asiduamente la memoria RAM deben de colocarse lo
más cercanas a su bloque.

Las tareas que se comuniquen entre ellas deben colocarse cerca.
Hay que evitar congestiones en la NoC.
Las tareas más cŕıticas o con menor plazo tienen que estar ”mejor” situadas
que las demás.

En aplicaciones complejas que demandan flexibilidad puede ser de gran in-
terés poder modificar el mapeado en tiempo de ejecución, en momentos de baja
carga del sistema, según las necesidades que tenga el propio sistema.

3.2. Técnicas de análisis

Existen ciertos elementos a modelar, muy dependientes de la arquitectura y
de la distancia entre los elementos:

Accesos a memoria: Cuando se accede a memoria local no se compite con
otros núcleos. Al acceder a memoria compartida no solo se compite por el
propio acceso a la memoria si no por el uso de los enlaces de la NoC. Según la
arquitectura, la zona de memoria compartida puede tener bloques reservados
a ciertos núcleos, pero sigue siendo necesario analizar la contención en la
NoC.
Paso de mensajes: Se compite con el tráfico que utilicen los mismos enlaces
que el mensaje. Hay arquitecturas que dividen el tráfico en diferentes streams
para segregar lo máximo posible el tipo de tráfico.
Accesos a dispositivos: En la mayoŕıa de las arquitecturas los dispositivos
están distribuidos a lo largo de la NoC, y por tanto se compite por los enlaces
para acceder a ellos.

Los elementos de modelo y las técnicas de análisis que se deriven se podrán
añadir en el futuro a una herramienta de análisis de planificabilidad tal como
MAST [8], que ya proporciona modelos de sistemas distribuidos.

3.3. Protocolos de sincronización

Los núcleos tienen que ser capaces de sincronizarse a la hora de interactuar
entre ellos y cuando utilicen variables compartidas. Es por esto que el sistema
operativo debe proporcionar un protocolo de sincronización que suponga poca
sobrecarga en la NoC.

3.4. Técnicas de particionado espacial y temporal

Se requieren protocolos con los que mantener las diferentes particiones ais-
ladas de manera espacial y temporal. Las particiones no podrán estar comple-
tamente aisladas pues es preciso tener en cuenta que hay cierta contención para
el intercambio de mensajes y por el tráfico que atraviesa otras particiones para
acceder a recursos compartidos.

En la actualidad el particionado se realiza a la vez que el mapeado de manera
estática a través de algoritmos heuŕısticos. Los algoritmos genéticos se usan
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mucho en este contexto y pueden evaluar diferentes caracteŕısticas como son: los
ciclos que van a tardar en comunicarse diferentes tareas, la probabilidad de que
haya comunicación entre las tareas, la contención en los enlaces debida al tráfico
y la latencia y probabilidad de acceso a recursos compartidos.

4. Sistemas operativos

Realizar software para sistemas de tiempo real en arquitecturasmany-core re-
quiere conocimientos de la arquitectura a la hora de diseñar servicios del sistema
operativo tales como sincronización de tareas, localización de tareas, localización
del código y datos, actualización de datos, acceso a periféricos, etc.

Unos de los elementos más cŕıticos de cualquier sistema operativo es el pla-
nificador. Gu realizó un trabajo sobre un planificador de un sistema many-core
sin memoria compartida [7] proporcionando un protocolo para simplificar la pro-
gramación paralela y utilizando paso de mensajes entre objetos.

Un sistema operativo de gran interés es Manycore Operating System for
Safety-Critical (MOSSCA) [11] que se basa en cumplir los siguientes requisitos
y propiedades:

El sistema debe tener un comportamiento temporal predecible y conducir a
la implementación de sistemas analizables.
El particionado en tiempo y espacio evita interferencias y facilita el análisis.
Hay que tener un cuidado especial con los recursos compartidos.
Los procesadores de la misma aplicación pueden comunicarse entre ellos.
Para comunicarse a través de los ĺımites de particionado hay que utilizar el
sistema operativo.

MOSSCA es un sistema operativo basado en una arquitectura microkernel
distribuida en cada núcleo, donde se ofrecen servicios en relación al hardware del
que dispone cada núcleo.

Otro ejemplo de este tipo de sistemas es eSOL eMCOS [5], que es un sistema
operativo de tiempo-real diseñado para embebidos con many-cores. Su arqui-
tectura de microkernel distribuida incluye servicios básicos tales como paso de
mensajes, planificación local y gestión de hilos. Actualmente es compatible con
los many-core Kalray MPPA2-256 y Tilera Gx8036. La planificación se realiza
mediante dos planificadores, uno que asigna las tareas de mayor prioridad a cada
núcleo para que puedan ejecutarse siempre que estén listos. El resto de tareas
están bajo otro planificador que las distribuye sobre los núcleos balanceando su
carga y buscando alto throughtput.

5. Conclusión

Se ha seleccionado como mejor contendiente para el reto de llevar el tiempo-
real a los procesadores many-core la arquitectura de Kalray ya que proporciona
caracteŕısticas que resultan de gran interés:
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mucho en este contexto y pueden evaluar diferentes caracteŕısticas como son: los
ciclos que van a tardar en comunicarse diferentes tareas, la probabilidad de que
haya comunicación entre las tareas, la contención en los enlaces debida al tráfico
y la latencia y probabilidad de acceso a recursos compartidos.

4. Sistemas operativos

Realizar software para sistemas de tiempo real en arquitecturasmany-core re-
quiere conocimientos de la arquitectura a la hora de diseñar servicios del sistema
operativo tales como sincronización de tareas, localización de tareas, localización
del código y datos, actualización de datos, acceso a periféricos, etc.

Unos de los elementos más cŕıticos de cualquier sistema operativo es el pla-
nificador. Gu realizó un trabajo sobre un planificador de un sistema many-core
sin memoria compartida [7] proporcionando un protocolo para simplificar la pro-
gramación paralela y utilizando paso de mensajes entre objetos.

Un sistema operativo de gran interés es Manycore Operating System for
Safety-Critical (MOSSCA) [11] que se basa en cumplir los siguientes requisitos
y propiedades:

El sistema debe tener un comportamiento temporal predecible y conducir a
la implementación de sistemas analizables.
El particionado en tiempo y espacio evita interferencias y facilita el análisis.
Hay que tener un cuidado especial con los recursos compartidos.
Los procesadores de la misma aplicación pueden comunicarse entre ellos.
Para comunicarse a través de los ĺımites de particionado hay que utilizar el
sistema operativo.

MOSSCA es un sistema operativo basado en una arquitectura microkernel
distribuida en cada núcleo, donde se ofrecen servicios en relación al hardware del
que dispone cada núcleo.

Otro ejemplo de este tipo de sistemas es eSOL eMCOS [5], que es un sistema
operativo de tiempo-real diseñado para embebidos con many-cores. Su arqui-
tectura de microkernel distribuida incluye servicios básicos tales como paso de
mensajes, planificación local y gestión de hilos. Actualmente es compatible con
los many-core Kalray MPPA2-256 y Tilera Gx8036. La planificación se realiza
mediante dos planificadores, uno que asigna las tareas de mayor prioridad a cada
núcleo para que puedan ejecutarse siempre que estén listos. El resto de tareas
están bajo otro planificador que las distribuye sobre los núcleos balanceando su
carga y buscando alto throughtput.

5. Conclusión

Se ha seleccionado como mejor contendiente para el reto de llevar el tiempo-
real a los procesadores many-core la arquitectura de Kalray ya que proporciona
caracteŕısticas que resultan de gran interés:

Ejecución en orden dentro de cada núcleo.
Posibilidad de tener tareas con memoria privada cuando se mapea directa-
mente a un núcleo, disponiendo cada uno de ellos de 128kB de la memoria
de la agrupación. El acceso a esta memoria se puede configurar para que no
haya interferencias con el resto de núcleos de la agrupación, aunque śı podŕıa
haber interferencias con la NoC o el núcleo de gestión.
No hay coherencia de caché hardware.
Paso de mensajes para la comunicación entre núcleos con tiempos acotables.
Sistema anidado escalable.
Posibilidad de determinar el mapeado de las tareas en el procesador, pudien-
do implementar un algoritmo de mapeo.
Aislamiento entre tareas de diferentes agrupaciones, al menos mientras no
necesiten acceder a la NoC para intercambiar mensajes entre śı.

Como se dice en [2] Kalray dispone además de un kit de desarrollo de soft-
ware junto con un sistema software ligero que proporciona un run-time capaz
de correr software que utiliza servicios POSIX y permite crear sistemas opera-
tivos personalizados. También existe un sistema operativo para esta plataforma
llamado eSOL eMCOS [5].

Queda como trabajo futuro la adquisición de dicho dispositivo para realizar
un estudio más a fondo. Será objeto de este estudio el desarrollo de modelos y
técnicas de análisis, heuŕısticas de mapeado y la implementación de un sistema
operativo de tiempo real en el mismo.
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ticas ofrecidas por Android, aplicar parches desarrollados por terceros y realizar mo-
dificaciones. Además, el kernel de Android está basado en el de Linux. Las últimas 
versiones de Android que se ejecutan en los dispositivos más modernos utilizan las 
versiones 3.4 o 3.10 del kernel de Linux. Este hecho permite a los desarrolladores 
utilizar características avanzadas ofrecidas por Linux. 

Android está orientado a la ejecución de aplicaciones desarrolladas en Java, aunque 
es posible ejecutar aplicaciones escritas en cualquier lenguaje utilizando un compila-
dor adecuado. Este sistema operativo proporciona un framework que facilita el desa-
rrollo de aplicaciones Java para diferentes dominios. Para alcanzar este objetivo, An-
droid está formado por diferentes capas de componentes software (ver figura 1). La 
capa más baja corresponde con el kernel de Linux, el cual proporciona el funciona-
miento básico del sistema, como por ejemplo el manejo de la memoria, los procesos y 
los drivers. Encima de la capa compuesta por el kernel, hay otra capa que contiene un 
conjunto de librerías nativas que están escritas en C o C++ y son compiladas para una 
arquitectura hardware específica. Estas librerías incluyen una modificación de la li-
brería C de gnu glibc llamada bionic. Esta librería está diseñada específicamente para 
Android pero como analizaremos más adelante presenta algunos inconvenientes 
cuando es utilizada con aplicaciones de tiempo real. 

Aplicaciones

Inicio Aplicaciones Java Widgets

Librerías nativas
Bionic

Entorno de aplicación
Sistema de vistas Manejador de recursos Manejador de actividades

Manejador de notificaciones Content Providers Manejador de ventanas

SGL OpenGL ES

WebKit OpenCore SSL

FreeType SQLite

Runtime

Core Libraries

Máquina virtual
Dalvik/ART

Kernel de Linux

Drivers Gestión de procesos Gestión de memoria Gestión de energía

Fig. 1. Arquitectura software de Android 

Un componente clave de Android es su máquina virtual para aplicaciones Java. Las 
últimas versiones de Android incorporan una nueva máquina virtual Java denominada 
ART (Android RunTime) [1], la cual es la sucesora de la ya obsoleta Dalvik. ART se 
encarga de ejecutar las aplicaciones escritas en Java compiladas en un formato especí-
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fico (Dalvik executable) que permiten su portabilidad a través de distintas arquitectu-
ras hardware. 

Como ya hemos descrito en un trabajo previo [2], Android al basarse en el kernel 
de Linux ofrece mecanismos que nos permiten aislar un núcleo en un dispositivo con 
un procesador multinúcleo, de tal modo que se puede utilizar dicho núcleo como un 
entorno donde ejecutar aplicaciones nativas con requisitos temporales que se ejecutan 
directamente sobre el kernel y las librerías nativas. No obstante, este tipo de aplica-
ciones utilizan la ya citada librería Bionic desarrollada por Google, que no posee to-
das las características que tiene la implementación tradicional. En particular no sopor-
ta ningún protocolo de sincronización para los mutexes, siendo esto un requisito in-
dispensable para cualquier aplicación de tiempo real.  

El presente trabajo se estructura del siguiente modo: en la Sección 2 se describen 
algunos de los trabajos relacionados. En la Sección 3 se muestra la solución que he-
mos planteado para conseguir ejecutar aplicaciones de tiempo real en Android. La 
Sección 4 describe brevemente las limitaciones de la librería Bionic para aplicaciones 
de tiempo real. En la Sección 5 se explica cómo superar estas limitaciones utilizando 
la librería tradicional glibc en Android. En la Sección 6 se hace una caracterización de 
Android para su uso con requisitos de tiempo real. Por último, en la Sección 7 se pre-
sentan las conclusiones y los trabajos futuros. 

2 Trabajos relacionados 

Algunos trabajos [3] [4] [5] [6] han analizado la posibilidad de utilizar Android para 
ejecutar aplicaciones con requisitos temporales. En ellos se llega a la conclusión de 
que en primera instancia la plataforma Android es inapropiada para usarse en entor-
nos de tiempo real, a menos que apliquemos mecanismos o modificaciones al sistema 
operativo. Los principales problemas encontrados en estos estudios son los siguientes: 

 La librería Bionic tiene más restricciones que la libc tradicional y algunas de ellas 
dificultan su uso en sistemas de tiempo real. 

 La variabilidad en los tiempos de respuesta del kernel de Android y de la máquina 
virtual Java impiden tener tiempos de respuesta acotados. 

 El kernel de Linux utiliza por defecto el planificador llamado “completamente 
justo” (Completely Fair Scheduler, en inglés). Este planificador proporciona frac-
ciones temporales dinámicas entre las distintas tareas del sistema para intentar ser 
lo más justo con todas las tareas que deben ser ejecutadas. Esto es claramente in-
compatible con los requisitos de predictibilidad de una aplicación de tiempo real. 

Debido a las limitaciones citadas anteriormente, un trabajo anterior [5] ha propuesto 
cuatro posibles soluciones para que Android sea adecuado para ejecutar aplicaciones 
de tiempo real. En la figura 2a se ilustra la primera solución propuesta, que consiste 
en ejecutar todas las aplicaciones con requisitos temporales sobre un kernel de Linux 
con características de tiempo real. La siguiente solución que se plantea consiste en 
añadir una máquina virtual con características de tiempo real (RT- JVM); de este 
modo gracias a un kernel de Linux de tiempo real se podrían ejecutar programas Java 



© Ediciones Universidad de Salamanca

alejandro pérez ruiz, mario aldea rivas y michael gonzález harbour 
servicios de tiempo real en el sistema operativo android

V Simposio de Sistemas de Tiempo Real, pp. 69-80

72

de tiempo real (ver figura 2b). En la figura 2c se ilustra la siguiente propuesta que 
propone utilizar los servicios de un kernel de tiempo real junto con una modificación 
de la máquina virtual de Android (ART VM extendida). La última solución planteada 
en la figura 2d utiliza un hipervisor de tiempo real capaz de ejecutar el sistema opera-
tivo Android en concurrencia con un sistema operativo de tiempo real. 

A raíz de las propuestas anteriores se han llevado a cabo algunos desarrollos para 
crear extensiones de tiempo real para Android. La solución ilustrada en la figura 2a se 
ha realizado en un trabajo [7] en el cual se han aplicado una serie de parches 
(RT_PREEMPT) sobre el kernel Android/Linux para conseguir características de 
tiempo real en el sistema. Además para permitir una comunicación entre las aplica-
ciones Java propias de Android con las de tiempo real han desarrollado un canal de 
comunicaciones y sincronización entre los dos tipos de aplicaciones.  

Aplicaciones

Entorno de aplicaciones

Librerías

Runtime
RT 

Aplicaciones

Linux RT

Aplicaciones

Entorno de aplicaciones

Librerías

Runtime

Linux RT

RT-JVM

Aplicaciones

Entorno de aplicaciones

Librerías
Runtime

Linux RT

ART VM extendida

Aplicaciones

Entorno de aplicaciones

Hipervisor RT

RT 
Aplicaciones

Linux Kernel

Librerías

Runtime

(a) Android parcialmente de tiempo real.

(c) Android extendido con tiempo real.

(b) Android de tiempo real completo.

(b) Android con hipervisor de tiempo real.

Fig. 2. Soluciones teóricas para la integración de tiempo real en Android [5]. Las partes de 
color azul indican cambios en la arquitectura de Android. 

Otro trabajo [8] [9] ha realizado una adaptación de Android basándose en la solución 
propuesta en la figura 2c. En este caso también han modificado el kernel de An-
droid/Linux con el parche RT_PREEMPT y además han añadido modificaciones en 
otros componentes de Android como en el recolector de basuras de la máquina virtual 
Java, en la clase Service para permitir el cambio de prioridades a nivel de aplicación 
Java y en el módulo Binder para añadir herencia de prioridades en las llamadas remo-
tas a procedimientos dentro de Android. 

Existe otro estudio [10] [11] que ha optado por una solución diferente a las cuatro 
propuestas en la figura 2. En este caso se crea un prototipo denominado RTDroid que 
pretende ser compatible con las aplicaciones escritas para la plataforma Android. Se 
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utiliza una máquina virtual de Java con características de tiempo real (Fiji-VM) sobre 
un sistema operativo de tiempo real (Linux-RT o RTEMS). La API original de An-
droid ha sido recreada paso a paso para poder ejecutar aplicaciones Android. En cierto 
modo está solución se basa en la figura 2b, pero en este caso, han construido todo el 
sistema desde cero. 

En las dos primeras implementaciones citadas anteriormente nos encontramos con 
la alta complejidad que reside en la adaptación del kernel de Android/Linux para po-
der aplicar parches de tiempo real sobre él, ya que las últimas versiones del kernel de 
Android no están integradas en la rama principal de desarrollo del kernel de Linux. Y 
la solución propuesta con RTDroid requiere un fuerte proceso de adaptación con cada 
nueva versión del sistema que aparezca. Debido a esto, en un estudio anterior [2] 
hemos buscado una solución más portable y fácil de desarrollar y de mantener. En la 
siguiente sección vamos a describir brevemente dicha solución. 

3 Aislamiento de la CPU para ejecutar aplicaciones de tiempo 
real 

Android es un sistema operativo que está en constante evolución y por ello en todas 
las soluciones citadas en la sección anterior existe una fuerte dependencia con la ver-
sión Android utilizada durante su desarrollo. Además, este sistema operativo es una 
plataforma muy fragmentada [12] lo que hace que todas las soluciones que requieran 
modificar el kernel o la plataforma en general sean difíciles de mantener y extender a 
distintas clases de dispositivos. 

En nuestro estudio previo [2] hemos presentado un mecanismo para ejecutar apli-
caciones de tiempo real laxo sobre un dispositivo Android. Para ello las aplicaciones 
con requisitos temporales (que estarán desarrolladas en lenguaje C) son ejecutadas 
directamente sobre el kernel de Linux en un núcleo aislado de la CPU, sin necesidad 
de modificar el código del kernel ni el de la plataforma. Esta solución puede ser usada 
en cualquier dispositivo Android con un procesador multinúcleo y kernel de Linux 
versión 2.6 o superior. Dichas aplicaciones con requisitos temporales deben ser ejecu-
tadas haciendo uso de las prioridades de tiempo real que ofrece el kernel de Li-
nux/Android (política de planificación SCHED_FIFO). 

Las versiones del kernel de Linux superiores a la 2.6, por defecto tienen activada 
una opción que hace que la mayor parte de este sea expulsable, por ello en cualquier 
momento durante la ejecución de código perteneciente al kernel se puede producir 
una expulsión, excepto en los manejadores de interrupciones y regiones protegidas 
con spinlocks. Además en estas versiones del kernel también se incluyen políticas de 
planificación de tiempo real (SCHED_FIFO y SCHED_RR).  

A pesar de todas las características ofrecidas por el kernel de Linux/Android exis-
ten algunos inconvenientes que debemos solventar si queremos tener un grado de 
predictibilidad razonable para aplicaciones con requisitos temporales: 

 Interferencias entre aplicaciones de tiempo real de diferentes aplicaciones 
que se pueden estar ejecutando en el sistema. 
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 Efecto de los manejadores de interrupciones sobre las tareas de la aplica-
ción. 

 Cambios dinámicos de frecuencia y apagado automático de los núcleos 
del procesador. 

 Limitaciones de la librería bionic para las aplicaciones de tiempo real. 

Las tres primeras limitaciones se han resuelto en el estudio previo [2] mientras que 
en el presente trabajo se resuelve la cuarta limitación relacionada con la librería bio-
nic. A continuación se procede a resumir los pasos realizados en el estudio previo [2] 
para alcanzar nuestra solución que evita interferencias de otras aplicaciones de tiempo 
real del sistema, elimina interrupciones, fija la frecuencia y evita el apagado de los 
núcleos del procesador. 

Si nos aprovechamos de las ventajas ofrecidas por los procesadores multinúcleo 
podemos aislar un núcleo de la CPU utilizando mecanismos ofrecidos por Li-
nux/Android para así conseguir un entorno para las aplicaciones de tiempo real. Estas 
aplicaciones se ejecutarán directamente sobre el kernel de Linux/Android y las libre-
rías nativas ofrecidas por el sistema. En la figura 3 se ilustra la arquitectura llevada a 
cabo para nuestra solución aquí descrita. 

  CPU 1

  CPU 2

  CPU 3
 CPU 4CPU 4

Aislamiento

Linux/Android Kernel

Aplicaciones

Entorno de aplicaciones

Librerías nativas Runtime

Librerías nativas

Aplicaciones de tiempo real

Fig. 3. Solución propuesta en un trabajo previo [2] para ejecutar aplicaciones de tiempo real en 
Android. 

Linux proporciona algunos mecanismos para aislar CPUs de la actividad general del 
planificador del sistema. El más conveniente para nuestro propósito es el denominado 
Cpuset. Esta funcionalidad proporcionada por el kernel no viene activada por defecto 
en los dispositivos Android, lo que hace que debamos recompilar el kernel. Su objeti-
vo consiste en restringir el número de procesadores y recursos de memoria que un 
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Linux proporciona algunos mecanismos para aislar CPUs de la actividad general del 
planificador del sistema. El más conveniente para nuestro propósito es el denominado 
Cpuset. Esta funcionalidad proporcionada por el kernel no viene activada por defecto 
en los dispositivos Android, lo que hace que debamos recompilar el kernel. Su objeti-
vo consiste en restringir el número de procesadores y recursos de memoria que un 

conjunto de procesos pueda utilizar. Cuando el sistema operativo arranca, todos los 
procesos pertenecen a un único cpuset. Si tenemos suficientes privilegios podemos 
crear nuevos cpusets y mover procesos de uno a otro. De este modo podemos mover 
todos los procesos del sistema a un cpuset y al mismo tiempo se puede crear otro 
cpuset donde únicamente se asignen los procesos de tiempo real. 

La implementación del mecanismo de los cpuset hace que por definición todos los 
nuevos procesos que se creen se asignen al mismo cpuset donde está su proceso pa-
dre, a excepción de los procesos hijos de kthreadd. Este demonio se ejecuta en el 
espacio del kernel y es utilizado por el sistema para crear nuevos threads del kernel. 
Por consiguiente no podemos garantizar que algunos threads del kernel no se ejecuten 
en un núcleo aislado. A pesar de ello en los numerosos experimentos realizados esta 
situación apenas se repite y no tiene gran incidencia sobre los tiempos de ejecución.  

Con el anterior mecanismo de aislamiento no conseguimos evitar que lleguen inte-
rrupciones a un núcleo aislado, pero a partir de la versión 2.4 del kernel de Linux se 
ha incluido la posibilidad de asignar ciertas interrupciones a un núcleo del procesador 
(o a un conjunto de núcleos). Esta funcionalidad se denomina SMP IRQ affinitiy y nos 
permite controlar qué núcleos manejan las diferentes interrupciones que se producen 
en el sistema. Para cada interrupción hay un directorio en el sistema donde existe un 
fichero que nos permite establecer la afinidad modificando una máscara. No todas las 
interrupciones son enmascarables, por ejemplo las producidas entre los núcleos del 
procesador (IPI-interprocessor interrupts, en inglés). Al igual que con los threads del 
kernel las numerosas pruebas realizadas muestran que el impacto de estas interrupcio-
nes es escaso. 

Para alcanzar mayor grado de predictibilidad en los tiempos de ejecución es nece-
sario fijar la frecuencia de los núcleos destinados a ejecutar aplicaciones con requisi-
tos temporales. Además, algunos dispositivos Android utilizan demonios que apagan 
los núcleos de la CPU que no están siendo usados para así poder ahorrar energía. Para 
evitar que esto ocurra en el núcleo aislado debemos desactivar dichos demonios. 

Aplicando todos los mecanismos descritos anteriormente, en el estudio previo que 
hemos realizado [2] se ha determinado que se consiguen mejoras suficientemente 
sustanciales en la ejecución de una tarea simple en un núcleo aislado respecto a ejecu-
tar esa misma tarea de una manera no aislada. Esta mejora es suficiente para requisi-
tos de tiempo real laxo. 

4 Librería Bionic y sus limitaciones para tiempo real 

La implementación de la librería estándar C habitualmente utilizada en Linux es la 
GNU C Library (comúnmente conocida como glibc). Esta librería proporciona sopor-
te para los lenguajes C y C++. Como Android está basado en el kernel de Linux pare-
cería lógico asumir que se utilizase esta librería, sin embargo debido a las especifica-
ciones y requisitos de Android se decidió utilizar una nueva librería bautizada con el 
nombre de Bionic. Existen tres razones principales por las que se decidió no utilizar 
una librería estándar como la glibc e implementar una nueva:
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 Los dispositivos móviles por norma general tiene un espacio de memoria 
bastante más limitado que otros dispositivos más “tradicionales”, como por 
ejemplo un ordenador de escritorio. 

 Los procesadores que utilizan los dispositivos con Android poseen velocida-
des inferiores si los comparamos con ordenadores de sobremesa o portátiles. 

 Los desarrolladores de Android querían una librería que no estuviese sujeta a 
las limitaciones de la licencia GPL. 

El kernel de Linux utiliza una licencia GPL, pero un requisito de Android es que en él 
se puedan utilizar aplicaciones de terceros que no sólo permitan ser monetizadas sino 
que en estas aplicaciones se pueda utilizar código propietario. De tal modo que se 
decidió utilizar una licencia BSD, que sigue siendo de código abierto pero no obliga a 
que todo el código que se crea a partir de ellas herede la condición de código abierto; 
por consiguiente los programadores de aplicaciones Android podrán desarrollar códi-
go propietario para este sistema operativo. 

4.1 Ventajas de la librería Bionic   

Esta librería tiene optimizado su tamaño debido a que todos los comentarios de los 
ficheros de cabecera han sido eliminados, y han suprimido todo el código que han 
considerado inútil para Android. Por otro lado como ya se ha comentado previamente 
se distribuye con licencia BSD lo que evita cualquier problema legal utilizando soft-
ware propietario en el espacio de usuario. Por último, existe una ventaja que reside en 
su optimización para procesadores lentos, para lo que se han realizado cambios en la 
implementación de la librería Pthreads basada en el estándar POSIX. Aunque esto 
para el caso de querer utilizar esta librería para aplicaciones de tiempo real es un gran 
inconveniente como veremos a continuación. 

4.2 Limitaciones para tiempo real 

La librería Pthreads [13] que se encuentra en la implementación de la glibc tradicio-
nal se basa en el estándar POSIX definido por el IEEE para ser compatible a través de 
diferentes sistemas operativos. Sin embargo como se ha comentado en la subsección 
anterior la librería Bionic ha realizado importantes cambios en este aspecto.
  Para determinar si podemos usar Bionic en aplicaciones de tiempo real escritas en C 
hemos ido probando si las funciones más relevantes que se utilizan de manera habi-
tual con requisitos temporales están disponibles. Hemos detectado que algunas tan 
imprescindibles como las relacionadas con los protocolos de los mutexes no se en-
cuentran implementadas. A continuación se listan las funciones y símbolos no dispo-
nibles: 

 Mutexes: 
o pthread_mutexattr_setprotocol,
o pthread_mutexattr_setprioceiling.
o pthread_mutexattr_getprioceiling.
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o pthread_mutexattr_setprioceiling.
 Prioridades:  

o pthread_setschedprio.
o El símbolo PTHREAD_EXPLICIT_SCHED.

También existen otras funciones relevantes para aplicaciones de tiempo real que no 
están implementadas: 

 Señales: 
o sigwaitinfo.
o sigqueue.
o sigtimedwait.

Estas limitaciones serían más que suficientes para considerar Android un sistema 
operativo inadecuado para ejecutar aplicaciones de tiempo real, por ello en la siguien-
te sección se describe la solución adoptada para solventar dichas limitaciones. 

5 Glibc en Android 

Lo primero que se puede considerar para poder solucionar las limitaciones de tiempo 
real descritas en la sección anterior podría ser modificar el código de la librería Bionic 
para dar soporte a las funciones no implementadas. Esto supondría un gran esfuerzo y 
una constante adaptación a las nuevas versiones de la librería que van apareciendo. 
Por ello, hemos decidido optar por una solución más portable y fácil de aplicar. Esta 
consiste en utilizar la librería tradicional glibc en Android. 

Para poder utilizar la librería glibc en Android, en nuestro caso1 es necesario usar 
una librería compilada y adaptada para arquitecturas ARM que ejecuten un sistema 
operativo Linux. La forma más directa e inmediata es utilizar un compilador cruzado 
ARM/Linux con la opción static seleccionada, para así conseguir un código ejecuta-
ble que incorpore todas las funciones de las librerías de las que haga uso el programa 
compilado. Esto nos limita a la ejecución exclusiva de programas enlazados estática-
mente, de tal modo que también hemos optado por conseguir ejecutar programas que 
hagan uso de la librería glibc en Android de manera dinámica. Para lograr esto se 
debe realizar lo siguiente: 

 Llevar todas las librerías dinámicas al dispositivo Android donde queremos 
ejecutar las aplicaciones nativas. 

 Durante la compilación debemos indicar cuál es el enlazador dinámico y cuál 
es la ruta donde se encuentran las librerías dinámicas. A modo de ejemplo se 
expone la orden de compilación para un programa sencillo:  

1  Todas las pruebas se realizan en un Nexus 5 con arquitectura ARM y la versión de Android 
6.0. 
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Teniendo en cuenta que el kernel que incorporan los dispositivos con Android no 
sigue la rama principal de desarrollo del kernel de Linux, sería arriesgado afirmar que 
la librería glibc se puede utilizar sin inconveniente alguno en este sistema operativo 
sin antes realizar algunos tests. Hemos adaptado los test funcionales que están dispo-
nibles en el conjunto denominado “Open POSIX Test Suite” [14], donde se realizan 
pruebas funcionales para threads, semáforos, temporizadores, variables condicionales, 
colas de mensajes y protocolos de herencia de prioridad con mutexes. Todos estos 
tests han sido pasados satisfactoriamente cuando se ejecutaban en Android haciendo 
uso de la librería glibc, y por consiguiente podemos afirmar que es posible hacer uso 
de esta librería sobre el kernel Linux/Android. 

6 Caracterización del sistema para tiempo real 

Para poder caracterizar algunas funciones POSIX utilizadas habitualmente con aplica-
ciones de tiempo real se ha utilizado un teléfono Nexus 5 con un procesador de 4 
núcleos a una frecuencia de 2,2 Ghz ejecutando la versión de Android 6.0. Además se 
han realizado las medidas para dos casos distintos, en el primero de ellos (test A) se 
miden las funciones en un procesador sin ninguno de sus núcleos aislados; únicamen-
te todos los threads de los tests se ejecutan con prioridades de tiempo real. En el otro 
caso (test B) se ha aislado uno de los núcleos del procesador aplicando los mecanis-
mos descritos en la sección 3. En ambos casos se utiliza la librería tradicional glibc y 
en el sistema se ha establecido una carga de trabajo alta (ejecución de benchmarks y 
descarga de paquetes por red) para tratar de simular el peor de los escenarios posibles. 

Test A: sin aislamiento Test B: con un núcleo aislado 
Bloqueo de un mutex 

libre (lock) 
Mínimo: 1,874 μs 

Máximo: 1646,301 μs 
Media: 2,143 μs 

Mínimo: 0,261 μs 
Máximo: 34,064 μs 

Media: 0,318 μs 
Bloqueo de un mutex 

libre (trylock) 
Mínimo: 1,874 μs 

Máximo: 91,303 μs 
Media: 2,208 μs 

Mínimo: 0,261 μs 
Máximo: 36,304 μs 

Media: 0,323 μs 
Desbloqueo de un mutex 

(unlock) 
Mínimo: 1,770 μs 
Máximo: 111,980 

Media: 2,121 

Mínimo: 0,261 μs 
Máximo: 33,387 μs 

Media: 0,317 μs 
Delay de 1000 μs: 

clock_nanosleep (absolu-
to) 

Mínimo: 1030,924 μs 
Máximo: 5891,718 μs 
Media: 1112,932 μs 

Mínimo: 1027,969 μs 
Máximo: 1108,230 μs 
Media: 1067,169 μs 

Cambio de prioridad 
(pthread_setschedparam) 

Mínimo: 7,970 μs 
Máximo: 180,053 μs 

Mínimo: 7,454 μs 
Máximo: 64,147 μs 

arm-linux-gnueabi-gcc hello_world.c -o hello_world 
-Wl,--dynamic-linker=/data/local/libs/ld-linux.so.3  
-Wl,-rpath=/data/local/libs -fPIE -pie 
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Teniendo en cuenta que el kernel que incorporan los dispositivos con Android no 
sigue la rama principal de desarrollo del kernel de Linux, sería arriesgado afirmar que 
la librería glibc se puede utilizar sin inconveniente alguno en este sistema operativo 
sin antes realizar algunos tests. Hemos adaptado los test funcionales que están dispo-
nibles en el conjunto denominado “Open POSIX Test Suite” [14], donde se realizan 
pruebas funcionales para threads, semáforos, temporizadores, variables condicionales, 
colas de mensajes y protocolos de herencia de prioridad con mutexes. Todos estos 
tests han sido pasados satisfactoriamente cuando se ejecutaban en Android haciendo 
uso de la librería glibc, y por consiguiente podemos afirmar que es posible hacer uso 
de esta librería sobre el kernel Linux/Android. 

6 Caracterización del sistema para tiempo real 

Para poder caracterizar algunas funciones POSIX utilizadas habitualmente con aplica-
ciones de tiempo real se ha utilizado un teléfono Nexus 5 con un procesador de 4 
núcleos a una frecuencia de 2,2 Ghz ejecutando la versión de Android 6.0. Además se 
han realizado las medidas para dos casos distintos, en el primero de ellos (test A) se 
miden las funciones en un procesador sin ninguno de sus núcleos aislados; únicamen-
te todos los threads de los tests se ejecutan con prioridades de tiempo real. En el otro 
caso (test B) se ha aislado uno de los núcleos del procesador aplicando los mecanis-
mos descritos en la sección 3. En ambos casos se utiliza la librería tradicional glibc y 
en el sistema se ha establecido una carga de trabajo alta (ejecución de benchmarks y 
descarga de paquetes por red) para tratar de simular el peor de los escenarios posibles. 

Test A: sin aislamiento Test B: con un núcleo aislado 
Bloqueo de un mutex 

libre (lock) 
Mínimo: 1,874 μs 

Máximo: 1646,301 μs 
Media: 2,143 μs 

Mínimo: 0,261 μs 
Máximo: 34,064 μs 

Media: 0,318 μs 
Bloqueo de un mutex 

libre (trylock) 
Mínimo: 1,874 μs 

Máximo: 91,303 μs 
Media: 2,208 μs 

Mínimo: 0,261 μs 
Máximo: 36,304 μs 

Media: 0,323 μs 
Desbloqueo de un mutex 

(unlock) 
Mínimo: 1,770 μs 
Máximo: 111,980 

Media: 2,121 

Mínimo: 0,261 μs 
Máximo: 33,387 μs 

Media: 0,317 μs 
Delay de 1000 μs: 

clock_nanosleep (absolu-
to) 

Mínimo: 1030,924 μs 
Máximo: 5891,718 μs 
Media: 1112,932 μs 

Mínimo: 1027,969 μs 
Máximo: 1108,230 μs 
Media: 1067,169 μs 

Cambio de prioridad 
(pthread_setschedparam) 

Mínimo: 7,970 μs 
Máximo: 180,053 μs 

Mínimo: 7,454 μs 
Máximo: 64,147 μs 

arm-linux-gnueabi-gcc hello_world.c -o hello_world 
-Wl,--dynamic-linker=/data/local/libs/ld-linux.so.3  
-Wl,-rpath=/data/local/libs -fPIE -pie 

Media: 15,793 μs Media: 8,114 μs 
Cambio de prioridad 

(pthread_setschedprio) 
Mínimo: 8,229 μs 

Máximo: 130,345 μs 
Media: 16,162 μs 

Mínimo: 7,811 μs 
Máximo: 68,396 μs 

Media: 8,446 μs 

Tabla 1.  Caracterización de algunas funciones POSIX utilizadas habitualmente en aplicaciones 
de tiempo real. 

Los resultados que se muestran en la tabla 1 se han conseguido midiendo la duración 
de las distintas funciones durante 150000 ejecuciones para cada caso. La tabla 1 arro-
ja una mejora sustancial para el test B (núcleo aislado) donde los tiempos de peor caso 
son en algunos casos unas 7 veces inferiores y la media de los resultados es alrededor 
de solo un 15% superior al valor mínimo obtenido en todas las pruebas para el test B 
(núcleo aislado). Los tiempos máximos observados en el test sin aislamiento pueden 
ser provocados por cualquier interrupción del sistema o por otras tareas que utilicen 
prioridades de tiempo real mayores. 
Incluso en el caso aislado, en un sistema operativo como Android donde no tenemos 
pleno control sobre todas las actividades del sistema no se pueden determinar con 
total exactitud tiempos máximos de respuesta, aunque en los numerosos tests realiza-
dos hemos observado que se obtienen valores similares a los mostrados en la tabla 1. 

7 Conclusiones y trabajos futuros 

En este trabajo se ha presentado una solución para poder utilizar Android con aplica-
ciones de tiempo real laxo haciendo uso de mecanismos proporcionados por el propio 
sistema operativo, y aprovechando los procesadores multinúcleo cada vez más presen-
tes en dispositivos Android. Debido a que la librería bionic implementada en Android 
no incorpora todas las funciones utilizadas habitualmente en aplicaciones de tiempo 
real se ha optado por utilizar la librería tradicional glibc usada en los sistemas opera-
tivos Linux y se ha testado su correcto funcionamiento en Android. De este modo no 
es necesaria ninguna modificación del kernel ni de ninguna librería proporcionada por 
la plataforma Android. Esto supone una alta portabilidad para los distintos dispositi-
vos y versiones de Android disponibles actualmente. Algunos tests que hemos reali-
zado sobre la solución propuesta demuestran que se obtienen mejoras sustanciales con 
respecto al uso de Android sin mecanismos de aislamiento.  

Nuestro siguiente objetivo es medir el impacto del uso de drivers de propósito ge-
neral de Android sobre las aplicaciones de tiempo real que ejecutan en un entorno 
aislado. Además también es necesario desarrollar un mecanismo de comunicación y 
sincronización entre las aplicaciones de tiempo real ejecutadas en núcleo aislado y el 
resto de aplicaciones de Android. 
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Abstract. Muchas aplicaciones multimedia presentan flexibilidad en su deman-
da de recursos, lo que visto desde el punto de vista del campo de aplicación se 
traduce en flexibilidad de su QoS. Es decir, soportan cierta degradación de su 
calidad, lo cual puede resultar muy útil para sobreponerse a situaciones de so-
brecarga del sistema. Este trabajo propone una aproximación basada en mode-
los y multi-agentes para el diseño y gestión de dicha flexibilidad. Más concre-
tamente, se proponen una aproximación de modelado para capturar la flexibili-
dad de la QoS de nivel de aplicación y su correspondiente mapeo a demanda de 
recursos. En base a este diseño, un middleware basado en multi-agentes permi-
tirá el mejor nivel de QoS posible para las aplicaciones en ejecución, ajustando 
su demanda a la disponibilidad de recursos en cada momento. 

Keywords: Demanda de recursos flexible · QoS flexible · Sistemas multi-
agentes · Diseño basado en modelos 

1 Introducción 

Las aplicaciones multimedia se pueden emplear en diferentes ámbitos de aplicación 
con finalidades distintas tales como detección de taras en sistemas de fabricación, 
detección de incendios o control de acceso en video-vigilancia. A pesar de tener obje-
tivos tan diversos, muchas aplicaciones multimedia comparten características simila-
res. Se trata de aplicaciones que se ejecutan en entornos distribuidos y heterogéneos. 
Debido a que suelen estar relacionadas con temas de seguridad y privacidad, se debe 
evitar la interrupción de su servicio incluso en situaciones de caída de nodo, ya que la 
pérdida de información puede tener efectos no deseados (demandan disponibilidad). 
Además, estas aplicaciones también comparten otras demandas de flexibilidad. 

Por un lado, supervisan su contexto para poder detectar y reaccionar a cambios rele-
vantes en él, demandando, por lo tanto, adaptabilidad. Por otro lado, la mayoría pre-
senta flexibilidad con respecto a su demanda de recursos, ya que en general soportan 
cierta degradación de su calidad (QoS del nivel de aplicación) lo que se traduce en 
una reducción de su demanda de recursos. Por ejemplo, una aplicación que procesa 
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video de alta calidad para controlar el acceso a un edificio mediante reconocimiento 
facial, podría proporcionar resultados aceptables usando video de menor resolución. 
Por lo tanto, una gestión adecuada de esta flexibilidad puede permitir hacer frente a 
situaciones de sobrecarga en un sistema (arranque de nuevas aplicaciones y/o fallos 
de nodo), ajustando la demanda de recursos de las aplicaciones en ejecución. Como 
resultado, la disponibilidad y la escalabilidad del sistema mejoran. 

En la literatura varios trabajos tratan las demandas de flexibilidad en aplicaciones 
distribuidas y dinámicamente adaptables. El paradigma Evento-Condición-Acción 
parece ser la mejor opción para definir la adaptabilidad a cambios en el contexto en 
base a la detección de eventos y la ejecución de acciones de respuesta [1]. Por otro 
lado, los sistemas auto-adaptativos basados en middleware reconfigurables resuelven 
los problemas de ubicuidad en tiempo de ejecución, siendo también capaces de modi-
ficarse a sí mismos a medida que su entorno cambia. Sin embargo, o no son solucio-
nes totalmente genéricas [2] o no dan soporte a aplicaciones con estado [3]. Algo 
similar ocurre con la disponibilidad del sistema, que o la gestiona la propia aplicación, 
siendo totalmente consciente del proceso de recuperación llevado a cabo [2], o las 
aproximaciones propuestas no soportan recuperaciones con estado [3]. 

En las aplicaciones multimedia la QoS del nivel de aplicación es esencial ya que suele 
representar la calidad percibida por el usuario. Varios trabajos se han centrado en el 
diseño de aplicaciones teniendo en cuenta sus requisitos no-funcionales, como en [4] 
que propone una extensión del leguaje SysML (Systems Modeling Language) para 
requisitos de rendimiento. Otros trabajos utilizan la definición de la QoS en tareas de 
composición de aplicaciones, como [5] y [6] en aplicaciones orientadas a servicio. La 
gestión dinámica de la QoS va un paso más allá, aprovechando la demanda flexible de 
recursos por parte de las aplicaciones, para adaptarla a la cantidad de recursos dispo-
nibles en un determinado instante. Este es el caso del middleware UbiQoS que moni-
toriza el estado de los recursos del sistema y ajusta los niveles de QoS de las aplica-
ciones en ejecución cuando es necesario [7]. De nuevo, se trata de una solución en la 
que el middleware es totalmente consciente de los problemas del dominio de aplica-
ción. Una propuesta más genérica se presenta en [8] que tiene en cuenta el consumo 
de CPU en cada uno de los posibles niveles de QoS y en [9] donde también se consi-
dera el consumo de energía. 

En cualquier caso, y hasta donde los autores conocen, no existe ninguna aproximación 
genérica que combine la caracterización de la flexibilidad en sistemas distribuidos 
junto con la gestión dinámica de los recursos. Trabajos anteriores de los autores han 
estado relacionados con el soporte a la flexibilidad en aplicaciones de asistencia do-
miciliaria [10], estando principalmente orientados a las demandas de adaptabilidad y 
disponibilidad. En este contexto, el presente artículo completa trabajos anteriores con 
una definición basada en modelos de la flexibilidad de la QoS de aplicaciones multi-
media, mapeándola a su correspondiente demanda de recursos. Además, el middlewa-
re basado en multi-agentes se ha extendido con mecanismos de gestión de recursos 
para poder permitir el mejor nivel de QoS de las aplicaciones en ejecución. 
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video de alta calidad para controlar el acceso a un edificio mediante reconocimiento 
facial, podría proporcionar resultados aceptables usando video de menor resolución. 
Por lo tanto, una gestión adecuada de esta flexibilidad puede permitir hacer frente a 
situaciones de sobrecarga en un sistema (arranque de nuevas aplicaciones y/o fallos 
de nodo), ajustando la demanda de recursos de las aplicaciones en ejecución. Como 
resultado, la disponibilidad y la escalabilidad del sistema mejoran. 

En la literatura varios trabajos tratan las demandas de flexibilidad en aplicaciones 
distribuidas y dinámicamente adaptables. El paradigma Evento-Condición-Acción 
parece ser la mejor opción para definir la adaptabilidad a cambios en el contexto en 
base a la detección de eventos y la ejecución de acciones de respuesta [1]. Por otro 
lado, los sistemas auto-adaptativos basados en middleware reconfigurables resuelven 
los problemas de ubicuidad en tiempo de ejecución, siendo también capaces de modi-
ficarse a sí mismos a medida que su entorno cambia. Sin embargo, o no son solucio-
nes totalmente genéricas [2] o no dan soporte a aplicaciones con estado [3]. Algo 
similar ocurre con la disponibilidad del sistema, que o la gestiona la propia aplicación, 
siendo totalmente consciente del proceso de recuperación llevado a cabo [2], o las 
aproximaciones propuestas no soportan recuperaciones con estado [3]. 

En las aplicaciones multimedia la QoS del nivel de aplicación es esencial ya que suele 
representar la calidad percibida por el usuario. Varios trabajos se han centrado en el 
diseño de aplicaciones teniendo en cuenta sus requisitos no-funcionales, como en [4] 
que propone una extensión del leguaje SysML (Systems Modeling Language) para 
requisitos de rendimiento. Otros trabajos utilizan la definición de la QoS en tareas de 
composición de aplicaciones, como [5] y [6] en aplicaciones orientadas a servicio. La 
gestión dinámica de la QoS va un paso más allá, aprovechando la demanda flexible de 
recursos por parte de las aplicaciones, para adaptarla a la cantidad de recursos dispo-
nibles en un determinado instante. Este es el caso del middleware UbiQoS que moni-
toriza el estado de los recursos del sistema y ajusta los niveles de QoS de las aplica-
ciones en ejecución cuando es necesario [7]. De nuevo, se trata de una solución en la 
que el middleware es totalmente consciente de los problemas del dominio de aplica-
ción. Una propuesta más genérica se presenta en [8] que tiene en cuenta el consumo 
de CPU en cada uno de los posibles niveles de QoS y en [9] donde también se consi-
dera el consumo de energía. 

En cualquier caso, y hasta donde los autores conocen, no existe ninguna aproximación 
genérica que combine la caracterización de la flexibilidad en sistemas distribuidos 
junto con la gestión dinámica de los recursos. Trabajos anteriores de los autores han 
estado relacionados con el soporte a la flexibilidad en aplicaciones de asistencia do-
miciliaria [10], estando principalmente orientados a las demandas de adaptabilidad y 
disponibilidad. En este contexto, el presente artículo completa trabajos anteriores con 
una definición basada en modelos de la flexibilidad de la QoS de aplicaciones multi-
media, mapeándola a su correspondiente demanda de recursos. Además, el middlewa-
re basado en multi-agentes se ha extendido con mecanismos de gestión de recursos 
para poder permitir el mejor nivel de QoS de las aplicaciones en ejecución. 

La estructura del artículo es la siguiente: la Sección 2 describe una aproximación de 
modelado para la captura de la flexibilidad de demanda de recursos en aplicaciones 
multimedia. También presenta una aplicación de video-vigilancia como prueba de 
concepto, que será usada para ilustrar el resto de secciones. La Sección 3 propone la 
arquitectura del middleware basado en multi-agentes (llamado MAS-RECON), resal-
tando los módulos extendidos. La Sección 4 consta de la evaluación de la propuesta a 
través del caso de estudio. El artículo termina con las conclusiones y el trabajo futuro.  

2 Aproximación de Modelado para Aplicaciones Multimedia 
Flexibles 

En esta sección se identifican los requisitos de aplicaciones multimedia flexibles, y se 
presenta una aproximación de modelado que cubre dichos requisitos. 

Con el objetivo de ilustrar la propuesta, se presenta un caso de estudio para Control 
Perimetral, inspirado en un demostrador del proyecto iLAND [10]. Instalaciones de 
alto riesgo como los centros penitenciarios suelen disponer de control perimetral: se 
trata de detectar cuándo un preso intenta escapar, mediante el análisis de la trayectoria 
de cuerpos en movimiento en señales de video. En el sistema se distinguen dos modos 
de operación: 1) Normal, no hay riesgo de fuga. El objetivo fundamental de este mo-
do es detectar si un objeto, es decir un preso, ha cruzado una determinada línea vir-
tual, momento en el que se debe generar una alarma y pasar al otro modo. Se trata de 
un modo de operación flexible con respecto a la demanda de recursos, ya que aunque 
lo deseable sería trabajar con vídeo de alta resolución, se aceptan calidades inferiores 
sin perder por ello efectividad en el diagnóstico; 2) Fuga, en el que se analiza la tra-
yectoria del objeto para lo cual es imprescindible capturar video de gran resolución y 
alta frecuencia de adquisición. Por lo tanto, no es un modo de operación flexible. 

Tal y como se ha comentado anteriormente, los autores introdujeron la aproximación 
de modelado para el diseño y desarrollo de sistemas distribuidos y flexibles en un 
trabajo previo, fundamentalmente orientado a los requisitos de adaptabilidad y dispo-
nibilidad [10]. El presente trabajo extiende dicha aproximación con mecanismos que 
permitan cumplir con la flexibilidad en la demanda de recursos. El principal objetivo 
es poder especificar las aplicaciones de manera que se puedan ejecutar en diferentes 
niveles de calidad. Para ello, es necesario identificar los niveles de calidad aceptables, 
la parte de la aplicación afectada por dicha flexibilidad y la cantidad de recursos de-
mandados en cada nivel. Con este propósito, la aproximación incluye nuevos concep-
tos de modelado para la caracterización de: (1) la QoS de aplicación con diferentes 
niveles aceptables, por parte del experto de dominio; (2) los recursos demandados en 
cada nivel, por parte del desarrollador de software. Como resultado, el diseño de la 
aplicación contendrá toda la información que el middleware necesita para asegurar la 
mejor calidad posible para las aplicaciones en ejecución, optimizando, al mismo 
tiempo, los recursos del sistema. 

Aunque el trabajo previo de los autores estaba centrado en aplicaciones de asistencia 
domiciliaria, los siguientes párrafos introducen brevemente los principales conceptos 
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de modelado (ver Fig. 1), pero con respecto a aplicaciones multimedia. El concepto 
de Escenario (Scenario) agrupa varias aplicaciones que tienen algo en común. Por 
ejemplo, todas las actividades de vigilancia - concepto de Aplicación (Application) – 
relacionadas con un área concreta de un edificio. Cada aplicación comprende diferen-
tes tareas que pueden ejecutarse en nodos distribuidos y que tienen que cooperar para 
alcanzar el objetivo de la aplicación – concepto de Componente de Aplicación (App-
Component). Teniendo en cuenta que los componentes cooperan mediante el inter-
cambio de los datos necesarios para proporcionar su servicio - concepto de conector 
de datos (DataConnector) - los componentes están provistos de un puerto de entrada 
(InputPort) y/o un puerto de salida (OutputPort) para la recepción y envío de datos, 
respectivamente. Además, dicho intercambio de datos puede estar dirigido por una 
determinada lógica asociada al puerto de salida (DataLogic). 

Fig. 1. Meta-Modelo para la especificación de aplicaciones 

Por último, el concepto de Evento (Event) permite identificar cambios de contexto 
relevantes que demandan una reacción, como es el caso de la detección de un intruso. 
El componente encargado de detectar un cambio de contexto dispone de un puerto de 
eventos (EventPort) que contiene la lógica para el lanzamiento de dicho evento 
(EventLogic). La reacción frente a un cambio de contexto consiste en un conjunto de 
acciones (Action) ejecutadas tras su detección y que tienen como objetivo a la propia 
aplicación u otras aplicaciones. Es importante destacar que los eventos también pue-
den propagarse a aplicaciones de otros escenarios (TxScnEvent y RxScnEvent). 

Siguiendo con el caso de estudio del control perimetral, se trata de un escenario cons-
tituido por dos aplicaciones, una por cada modo de operación. En la Fig. 2.a se puede 
observar que las aplicaciones están relacionadas por un evento llamado Fuga, lanzado 
cuando la aplicación ModoNormal detecta que un preso ha cruzado una línea virtual. 
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de modelado (ver Fig. 1), pero con respecto a aplicaciones multimedia. El concepto 
de Escenario (Scenario) agrupa varias aplicaciones que tienen algo en común. Por 
ejemplo, todas las actividades de vigilancia - concepto de Aplicación (Application) – 
relacionadas con un área concreta de un edificio. Cada aplicación comprende diferen-
tes tareas que pueden ejecutarse en nodos distribuidos y que tienen que cooperar para 
alcanzar el objetivo de la aplicación – concepto de Componente de Aplicación (App-
Component). Teniendo en cuenta que los componentes cooperan mediante el inter-
cambio de los datos necesarios para proporcionar su servicio - concepto de conector 
de datos (DataConnector) - los componentes están provistos de un puerto de entrada 
(InputPort) y/o un puerto de salida (OutputPort) para la recepción y envío de datos, 
respectivamente. Además, dicho intercambio de datos puede estar dirigido por una 
determinada lógica asociada al puerto de salida (DataLogic). 

Fig. 1. Meta-Modelo para la especificación de aplicaciones 

Por último, el concepto de Evento (Event) permite identificar cambios de contexto 
relevantes que demandan una reacción, como es el caso de la detección de un intruso. 
El componente encargado de detectar un cambio de contexto dispone de un puerto de 
eventos (EventPort) que contiene la lógica para el lanzamiento de dicho evento 
(EventLogic). La reacción frente a un cambio de contexto consiste en un conjunto de 
acciones (Action) ejecutadas tras su detección y que tienen como objetivo a la propia 
aplicación u otras aplicaciones. Es importante destacar que los eventos también pue-
den propagarse a aplicaciones de otros escenarios (TxScnEvent y RxScnEvent). 

Siguiendo con el caso de estudio del control perimetral, se trata de un escenario cons-
tituido por dos aplicaciones, una por cada modo de operación. En la Fig. 2.a se puede 
observar que las aplicaciones están relacionadas por un evento llamado Fuga, lanzado 
cuando la aplicación ModoNormal detecta que un preso ha cruzado una línea virtual. 

El evento lleva asociada la ejecución de dos acciones: iniciar la aplicación ModoFuga 
y detener la aplicación ModoNormal. La Fig. 2.b detalla el diseño de la aplicación 
ModoNormal que está formada por tres componentes. El componente HumanDetec-
tion (HD) cíclicamente captura el video de una cámara IP que apunta al muro del 
centro penitenciario, y lo analiza con el objetivo de detectar figuras humanas. Cuando 
esto ocurre, envía la información correspondiente a la figura detectada al componente 
HumanLocation (HL). Este componente comprueba si la figura se había detectado 
con anterioridad y si está en movimiento. En caso afirmativo, envía la información 
sobre su trayectoria al componente VirtualFence (VF) que analiza si se ha cruzado la 
línea virtual, en cuyo caso lanza el evento Fuga. 

Fig. 2. Especificación del caso de estudio Control Perimetral en zona sur 

Con respecto a la demanda flexible de recursos, los nuevos elementos de modelado se 
han resaltado en la Fig. 1. En el caso de aplicaciones multimedia, la QoS relativa al 
campo de aplicación (ApplicationQoS) puede estar determinada por diferentes pará-
metros (QoSParam) tales como la velocidad del video (número de imágenes por se-
gundo), su resolución (alto x ancho de la imagen en número de pixeles) o su modo de 
codificación (tasa de bits, constante o variable), entre otros [7], [11]. Cuando se trata 
de aplicaciones que pueden tolerar cierta degradación de la calidad, como es el caso 
de ModoNormal, el usuario puede identificar un rango de niveles de QoS aceptables 
ordenados por su grado de degradación (QoSLevel). De esta manera, cada nivel de 
QoS estará definido por valores concretos de cada parámetro. Una vez que la llamada 
QoS flexible has sido diseñada, es necesario identificar los componentes afectados 
(relación associatedTo). 

Es habitual que el cambio de nivel de QoS lo realice un único componente. Así por 
ejemplo, al modificar la configuración de la cámara que genera el stream de video, se 
modificará el nivel de QoS de todos aquellos componentes que lo procesen. Por lo 
tanto, el desarrollador de software tiene que definir e implementar lo(s) método(s) 
cuya invocación provoquen el cambio de nivel (propiedades QoSLevelChange y set-
QoSLevel de los elementos AppComponent y ComponentImplementation, respectiva-
mente). Por último, el desarrollador también debe especificar los recursos demanda-
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dos por todas las implementaciones de los componentes afectados por la QoS flexible, 
para cada uno de los niveles (ResourceDemand). Dicha demanda de recursos se suele 
expresar en función del número de ciclos de CPU, de la carga máxima de memoria, y 
del ancho de banda estimado de las implementaciones de componente. 

En el ejemplo ilustrado en la Fig. 2.b, hay una QoS de aplicación determinada por la 
velocidad del video y su resolución, asociada al componente HD y con tres niveles de 
flexibilidad: alto, medio y bajo. Suponiendo una única implementación para dicho 
componente (HD_IMPL), en la tabla se muestran los valores de los parámetros en 
cada nivel, así como los recursos demandados en términos de CPU. Por último, en 
este ejemplo el componente HD también es el encargado del cambio de nivel de QoS, 
lo que en última instancia consiste en cambiar el modo de operación de la cámara. 

3 Soporte en Tiempo de Ejecución de la Demanda Flexible de 
Recursos 

3.1 Requisitos del Middleware 

El middleware es el encargado de asegurar la mejor calidad posible para las aplica-
ciones que se estén ejecutando. Por lo tanto, debe aprovechar la demanda flexible de 
recursos que presentan algunas de ellas para ajustar su demanda, es decir ajustar su 
nivel de QoS, a la disponibilidad de recursos en un instante concreto. Esto implica 
reducir o aumentar su nivel de calidad en caso de sobrecarga o subutilización, respec-
tivamente. 

Con este propósito, el middleware debe conocer la arquitectura del sistema, tanto la 
de las aplicaciones como la de la infraestructura. También debe conocer la disponibi-
lidad y demanda de recursos en todo instante, para poder detectar situaciones de so-
brecarga o subutilización. Por último, también debe proporcionar mecanismos para la 
elección del mejor nivel de calidad posible para todas las aplicaciones en ejecución, 
así como mecanismos para poder establecer dicho nivel. 

3.2 Arquitectura del Middleware MAS-RECON 

Con el propósito de cumplir con las demandas de adaptabilidad y disponibilidad de 
aplicaciones flexibles, en un trabajo previo de los autores se propuso una arquitectura 
de middleware basada en multi-agentes para la gestión de la ejecución de las aplica-
ciones, así como una plantilla de agentes para la implementación de los componentes 
de aplicación [10]. El presente trabajo extiende algunos módulos de dicho middleware 
dotándoles de nuevas funcionalidades que cubren la demanda flexible de recursos. La 
plantilla de agentes también se ha completado con nuevas utilidades de control. 

En la Fig. 3 se observa que el middleware MAS-RECON se basa en JADE, un fra-
mework para el desarrollo y gestión de sistemas multi-agentes [12], que soporta apli-
caciones distribuidas en entornos heterogéneos. La arquitectura de middleware pro-
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dos por todas las implementaciones de los componentes afectados por la QoS flexible, 
para cada uno de los niveles (ResourceDemand). Dicha demanda de recursos se suele 
expresar en función del número de ciclos de CPU, de la carga máxima de memoria, y 
del ancho de banda estimado de las implementaciones de componente. 

En el ejemplo ilustrado en la Fig. 2.b, hay una QoS de aplicación determinada por la 
velocidad del video y su resolución, asociada al componente HD y con tres niveles de 
flexibilidad: alto, medio y bajo. Suponiendo una única implementación para dicho 
componente (HD_IMPL), en la tabla se muestran los valores de los parámetros en 
cada nivel, así como los recursos demandados en términos de CPU. Por último, en 
este ejemplo el componente HD también es el encargado del cambio de nivel de QoS, 
lo que en última instancia consiste en cambiar el modo de operación de la cámara. 

3 Soporte en Tiempo de Ejecución de la Demanda Flexible de 
Recursos 

3.1 Requisitos del Middleware 

El middleware es el encargado de asegurar la mejor calidad posible para las aplica-
ciones que se estén ejecutando. Por lo tanto, debe aprovechar la demanda flexible de 
recursos que presentan algunas de ellas para ajustar su demanda, es decir ajustar su 
nivel de QoS, a la disponibilidad de recursos en un instante concreto. Esto implica 
reducir o aumentar su nivel de calidad en caso de sobrecarga o subutilización, respec-
tivamente. 

Con este propósito, el middleware debe conocer la arquitectura del sistema, tanto la 
de las aplicaciones como la de la infraestructura. También debe conocer la disponibi-
lidad y demanda de recursos en todo instante, para poder detectar situaciones de so-
brecarga o subutilización. Por último, también debe proporcionar mecanismos para la 
elección del mejor nivel de calidad posible para todas las aplicaciones en ejecución, 
así como mecanismos para poder establecer dicho nivel. 

3.2 Arquitectura del Middleware MAS-RECON 

Con el propósito de cumplir con las demandas de adaptabilidad y disponibilidad de 
aplicaciones flexibles, en un trabajo previo de los autores se propuso una arquitectura 
de middleware basada en multi-agentes para la gestión de la ejecución de las aplica-
ciones, así como una plantilla de agentes para la implementación de los componentes 
de aplicación [10]. El presente trabajo extiende algunos módulos de dicho middleware 
dotándoles de nuevas funcionalidades que cubren la demanda flexible de recursos. La 
plantilla de agentes también se ha completado con nuevas utilidades de control. 

En la Fig. 3 se observa que el middleware MAS-RECON se basa en JADE, un fra-
mework para el desarrollo y gestión de sistemas multi-agentes [12], que soporta apli-
caciones distribuidas en entornos heterogéneos. La arquitectura de middleware pro-

puesta extiende JADE con nuevos módulos (ver pate superior de la Fig. 3), cada uno 
implementado por un agente. Por lo tanto, en tiempo de ejecución, habrá agentes de 
middleware correspondientes a módulos del middleware y agentes de aplicación co-
rrespondientes a implementaciones de componentes en ejecución. 

Más concretamente, el Middleware Manager (MM) es el orquestador principal que 
gestiona información sobre el diseño y ejecución de todo el sistema, recogida en el 
llamado System Repository. La información relativa a la ejecución de las aplicaciones, 
a los eventos lanzados y a los nodos arrancados se gestiona de forma distribuida, 
mientras que la información acerca del diseño de las aplicaciones (relacionada con la 
aproximación de modelado del apartado anterior) y de los nodos se almacena de for-
ma local. 

Fig. 3. Arquitectura de middleware basada en multi-agentes (MAS-RECON) 

Hay una instancia del módulo Node Agent (NA) por cada nodo, que proporciona in-
formación sobre el diseño y el estado de ejecución del nodo. Esta información resulta 
útil para la gestión de recursos y para tareas de disponibilidad. Además, los NAs lle-
van a cabo el proceso de negociación para el despliegue de los agentes de aplicación 
en el nodo más adecuado. Existe también un Application Manager (AM) por cada 
aplicación arrancada, que gestiona la ejecución de sus componentes, lo que incluye: 
supervisar el proceso de negociación entre NAs para acoger instancias de dichos 
componentes, así como gestionar su estado de ejecución, necesario en procesos de 
recuperación con estado. Por último, cuando se detecta un cambio de contexto rele-
vante, se inicia una instancia del módulo Event Manager (EM) por cada evento lanza-
do. El EM gestiona todas las acciones relacionadas con su evento. 

En resumen, se puede concluir que el requisito de adaptabilidad es atendido por el 
módulo EM, mientas que la disponibilidad es soportada por los módulos AM y NA, 
tal y como se explica en [10]. Con respecto a la demanda flexible de recursos, el si-
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guiente apartado describe la extensión de los módulos AM y NA, así como de la es-
tructura del System Repository. 

3.3 Gestión en Tiempo de Ejecución de Aplicaciones Multimedia Flexibles 

Durante la ejecución de las aplicaciones pueden darse situaciones en las que la canti-
dad de recursos disponibles varíe. En ocasiones, la disponibilidad decrecerá debido al 
arranque de nuevas aplicaciones o a la caída de nodos. Por el contrario, el arranque de 
nuevos nodos o la detención de la ejecución de aplicaciones pueden dar lugar a un 
incremento en la disponibilidad de recursos. Por ejemplo, en el caso de estudio pro-
puesto, suponiendo que cada instancia de los tres componentes de la aplicación Mo-
doNormal (HD, HL y VF) se ejecuta en un nodo diferente (N_1, N_2 y N_3, respecti-
vamente), la Fig. 4 muestra el proceso de detección de fallo de la instancia del com-
ponente HL (HL_001) y su correspondiente recuperación. En efecto, cuando la ins-
tancia de su componente previo (HD_001) detecta el fallo, avisa al AM correspon-
diente (AM_MN), quien supervisa el proceso de recuperación manteniendo el estado 
de la instancia fallida. Este proceso implica alojar una nueva instancia (HL_002) en 
otro nodo (N_1) mediante un proceso de negociación entre todos aquellos nodos que 
la puedan acoger (N_1 y N_3) 

Fig. 4. Detección de fallo y recuperación con estado en la aplicación ModoNormal 

Para una correcta gestión de la demanda flexible de recursos, se ha dotado a los NAs 
de mecanismos que continuamente monitorizan el consumo de recursos en su nodo 
(ciclos de CPU, carga de memoria y ancho de banda). Si detectan que dicho consumo 
se encuentra por encima o por debajo de un determinado umbral durante cierto perio-
do de tiempo, informan al MM. Continuando con el ejemplo anterior, en la Fig. 5.a se 
observa que el haber acogido a una nueva instancia puede dar lugar a una situación de 
sobrecarga de CPU en el nodo N_1, situación que es detectada por su NA (NA_N1). 
Este NA lanza un evento de aviso que llega hasta el MM a través de todas los AMs 
relacionados con instancias que estén ejecutándose en dicho nodo. Por su parte, el 
MM dispone de mecanismos que le permiten evitar atender el mismo evento proce-
dente de AMs diferentes. Por simplicidad, en este ejemplo existe una única aplica-
ción, y por lo tanto un único AM (AM_MN). 
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guiente apartado describe la extensión de los módulos AM y NA, así como de la es-
tructura del System Repository. 

3.3 Gestión en Tiempo de Ejecución de Aplicaciones Multimedia Flexibles 
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puesto, suponiendo que cada instancia de los tres componentes de la aplicación Mo-
doNormal (HD, HL y VF) se ejecuta en un nodo diferente (N_1, N_2 y N_3, respecti-
vamente), la Fig. 4 muestra el proceso de detección de fallo de la instancia del com-
ponente HL (HL_001) y su correspondiente recuperación. En efecto, cuando la ins-
tancia de su componente previo (HD_001) detecta el fallo, avisa al AM correspon-
diente (AM_MN), quien supervisa el proceso de recuperación manteniendo el estado 
de la instancia fallida. Este proceso implica alojar una nueva instancia (HL_002) en 
otro nodo (N_1) mediante un proceso de negociación entre todos aquellos nodos que 
la puedan acoger (N_1 y N_3) 
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se encuentra por encima o por debajo de un determinado umbral durante cierto perio-
do de tiempo, informan al MM. Continuando con el ejemplo anterior, en la Fig. 5.a se 
observa que el haber acogido a una nueva instancia puede dar lugar a una situación de 
sobrecarga de CPU en el nodo N_1, situación que es detectada por su NA (NA_N1). 
Este NA lanza un evento de aviso que llega hasta el MM a través de todas los AMs 
relacionados con instancias que estén ejecutándose en dicho nodo. Por su parte, el 
MM dispone de mecanismos que le permiten evitar atender el mismo evento proce-
dente de AMs diferentes. Por simplicidad, en este ejemplo existe una única aplica-
ción, y por lo tanto un único AM (AM_MN). 
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Fig. 5. Demanda flexible de recursos en aplicaciones multimedia 

Cuando recibe un evento de este tipo, el MM intenta reducir la sobrecarga del nodo de 
dos maneras. En primer lugar, intenta realojar las instancias que estén corriendo en 
dicho nodo, una a una, hasta que la carga de CPU se encuentre por debajo del umbral 
establecido, siguiendo el proceso de negociación descrito en la Fig. 4. En caso de que 
algún realojamiento no tenga éxito, el MM comprueba si existen aplicaciones con 
demanda de recursos flexible, y en ese caso inicia el cambio a un nivel de QoS menor. 
Para ello, se ha extendido la estructura del System Repository con información del 
diseño de la QoS flexible de las aplicaciones (nuevos elementos en color naranja en la 
Fig. 6). Además, la ontología de comandos - descrita en un trabajo previo [10] para 
permitir que los módulos del middleware interactúen con los agentes de aplicación – 
se ha extendido con un nuevo comando para modificar el nivel de QoS de una instan-
cia, el método setQoSLevel. En el ejemplo de la Fig. 5.a, en caso de que una negocia-
ción no tenga éxito, el AM_MN reduce el nivel de QoS de su aplicación, enviando el 
comando de control setQoSLevel a la instancia del componente HD (HD_001). 

De forma similar, si los recursos del sistema están subutilizados, el middleware MAS-
RECON gestiona el cambio al nivel de QoS más alto posible. Tal y como se describe 
en la Fig. 5.b, cuando el NA del nodo N_1 (NA_N1) detecta que su uso de CPU es 
inferior a un determinado umbral, lanza un evento de aviso que alcanza al MM a 
través de los AMs relacionados con instancias que estén corriendo en dicho nodo 
(AM_MN en Fig. 5.b). El MM comprueba si existen aplicaciones con demanda flexi-
ble de recursos y en ese caso inicia el proceso de cambio a su siguiente nivel superior. 
Este proceso se repite tantas veces sea necesario hasta que el uso de recursos del nodo 
se recupere. Resulta importante destacar, que este proceso de modificación del nivel 
de QoS puede llevar a un bucle infinito de aumento-disminución entre dos niveles 
consecutivos. Es por ello que el MM está provisto de mecanismos que evitan más de 
una iteración de aumento-disminución entre dos niveles consecutivos. 

4 Resultados Experimentales 

En esta sección se presenta la viabilidad de la propuesta para hacer frente a la deman-
da de recursos flexible de algunas aplicaciones multimedia. Con respecto al diseño, el 
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sistema consta de tres escenarios (zona sur, zona norte y zona este), todos ellos defi-
nidos según la especificación mostrada en la Fig. 2.a. Las aplicaciones necesarias 
(ModoNormal_S, ModoFuga_S, ModoNormal_N, ModoFuga_N, ModoNormal_E y 
ModoFuga_E) se han diseñado siguiendo la aproximación de modelado descrita en la 
Sección 2, y como muestra, la Fig. 2.b presenta el diseño de la aplicación ModoNor-
mal_S. Este diseño tiene en cuenta la demanda flexible de recursos de las aplicaciones 
que se corresponde con flexibilidad en la QoS del nivel de aplicación. Siguiendo la 
metodología de desarrollo descrita en [10] se ha desarrollado una implementación, es 
decir un agente, para cada componente, y se ha registrado la información de diseño 
necesaria en el System Repository (ver Fig. 6). El rendimiento en tiempo de ejecución 
del middleware MAS-RECON se ha evaluado con respecto a su capacidad para ase-
gurar el mejor nivel de QoS para las aplicaciones en ejecución. Para ello se ha reali-
zado la prueba experimental presentada en la Fig. 7. 

Fig. 6. Estructura extendida del System Repository 

La infraestructura del sistema está formada por dos únicos nodos (Nodo1 y Nodo2). 
Los tres escenarios se inician en su modo de operación normal (instante I0), lo cual 
implica el arranque de tres aplicaciones flexibles: ModoNormal_S, ModoNormal_N, y 
ModoNormal_E. El Nodo1 aloja todas las instancias de las aplicaciones ModoNor-
mal_S y ModoNormal_N, mientras que el Nodo2 las de la aplicación ModoNormal_E 
y la aplicación ModoFuga_S, que se activará por evento. Este despliegue de instan-
cias ha sido fijado por medio de restricciones a nodo definidas en el System Reposito-
ry, con el objetivo de simplificar el test, enfocándolo en la gestión de niveles de QoS. 

Como las aplicaciones se arrancan en su nivel de QoS más bajo, en la Fig. 7 se puede 
observar que el Nodo2 lanza dos eventos de subutilización (uso de CPU < 50%, 
CPU_underused), lo cual provoca un aumento en su demanda de CPU, en I1 e I2. Del 
mismo modo, en el Nodo1 se observa que desde el instante I0 hasta el I3 el uso de CPU 
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Sección 2, y como muestra, la Fig. 2.b presenta el diseño de la aplicación ModoNor-
mal_S. Este diseño tiene en cuenta la demanda flexible de recursos de las aplicaciones 
que se corresponde con flexibilidad en la QoS del nivel de aplicación. Siguiendo la 
metodología de desarrollo descrita en [10] se ha desarrollado una implementación, es 
decir un agente, para cada componente, y se ha registrado la información de diseño 
necesaria en el System Repository (ver Fig. 6). El rendimiento en tiempo de ejecución 
del middleware MAS-RECON se ha evaluado con respecto a su capacidad para ase-
gurar el mejor nivel de QoS para las aplicaciones en ejecución. Para ello se ha reali-
zado la prueba experimental presentada en la Fig. 7. 
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ModoNormal_E. El Nodo1 aloja todas las instancias de las aplicaciones ModoNor-
mal_S y ModoNormal_N, mientras que el Nodo2 las de la aplicación ModoNormal_E 
y la aplicación ModoFuga_S, que se activará por evento. Este despliegue de instan-
cias ha sido fijado por medio de restricciones a nodo definidas en el System Reposito-
ry, con el objetivo de simplificar el test, enfocándolo en la gestión de niveles de QoS. 

Como las aplicaciones se arrancan en su nivel de QoS más bajo, en la Fig. 7 se puede 
observar que el Nodo2 lanza dos eventos de subutilización (uso de CPU < 50%, 
CPU_underused), lo cual provoca un aumento en su demanda de CPU, en I1 e I2. Del 
mismo modo, en el Nodo1 se observa que desde el instante I0 hasta el I3 el uso de CPU 
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va en aumento, lo que también se corresponde con incrementos de QoS de sus aplica-
ciones. Es justamente en I3 cuando el Nodo1 lanza un evento de sobrecarga de CPU 
(uso de CPU > 90%, CPU_oversused), que se gestiona como en la Fig. 5.a. En este 
caso, las restricciones a nodo imposibilitan el realojo de las instancias, por lo que se 
reduce el nivel de QoS de la aplicación que se encuentre en el nivel más alto (en la 
Fig. 7 se observa cómo decrece el uso de CPU). 

Fig. 7. Gestión de la flexibilidad de QoS del nivel de aplicación con respecto al uso de CPU 

En el instante I4, el componente VF de la aplicación ModoNormal_S detecta una po-
sible fuga, lanzando el evento Fuga. Como consecuencia (ver Fig. 2.a) se arranca la 
aplicación ModoFuga_S (aumenta el consumo de CPU en Nodo2) y se detiene la 
aplicación ModoNormal_S (se reduce el consumo de CPU en Nodo1). Como resulta-
do de estos cambios de demanda, el Nodo1 lanza un evento de subutilización lo que 
provoca el aumento de la QoS de la aplicación ModoNormal_N (I5). Por su parte, el 
Nodo2 lanza dos eventos de sobrecarga que resultan en la bajada del nivel de la apli-
cación ModoNormal_E (I6 e I7). Nótese que el efecto del primero es inapreciable ya 
que a pesar de la reducción se continúa en situación de sobrecarga. 

5 Conclusiones y Trabajo Futuro 

Este artículo presenta una solución para el diseño y gestión de la demanda flexible de 
recursos de las aplicaciones multimedia. Se ha mostrado cómo la aproximación de 
modelado propuesta dispone de los mecanismos necesarios para que el experto de 
domino caracterice la flexibilidad de su QoS de aplicación, y para que el desarrollador 
de software defina la correspondiente demanda flexible de recursos. De hecho, esta es 
la información que el middleware MAS-RECON necesita para poder asegurar el me-
jor nivel de QoS de las aplicaciones en ejecución, teniendo en cuenta la disponibilidad 
de recursos en un instante concreto. 

Mediante una prueba experimental con aplicaciones multimedia se ha demostrado que 
los mecanismos de los que disponen los módulos del middleware MAS-RECON son 
adecuados para poder gestionar su demanda flexible de recursos. Sin embargo, siem-
pre han sido acciones reactivas, lo cual es inaceptable en caso de aplicaciones críticas 
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(la entrada de la aplicación ModoFuga_S provoca una situación de sobrecarga mante-
nida). Es por ello que actualmente se está trabajando en un algoritmo de control de 
admisión que asegure que únicamente se aceptan en el sistema aquellas aplicaciones 
cuyas demandas de recursos se puedan satisfacer, modificando previamente la calidad 
de las que están en ejecución, si fuera posible y necesario. 
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Resumen El WCET de un programa es dif́ıcil de calcular debido a la
falta de predictibilidad de las caches convencionales. En este trabajo he-
mos implementado un módulo de análisis del WCET desde el binario del
programa para la herramienta Otawa para una cache bloqueable con el
método Lock-MS. Este módulo automatiza la creación de las restricciones
ILP para el cálculo del WCET y de las lineas seleccionadas de la cache
bloqueable. Esta automatización nos permite disponer de un entorno de
experimentación productivo y de amplia aplicabilidad. En este trabajo
hemos utilizado este entorno para estudiar el impacto en el WCET de los
niveles de optimización, la configuración de cache y la latencia a memo-
ria. Los resultados obtenidos muestran las posibilidades del uso de este
módulo para benchmarks más grandes y complejos.

Keywords: WCET, Cache de Instrucciones, Lock-MS, Otawa

1. Introducción

Uno de los principales retos en el estudio de los sistemas de tiempo real es-
tricto (HRTS: Hard Real Time Systems) es el cálculo del tiempo de ejecución
en el peor caso (WCET: Worst Case Execution Time) o en su defecto una cota
superior lo más ajustada posible. Aunque existen métodos probabiĺısticos que
calculan el WCET basándose en medidas realizadas sobre ejecuciones concretas,
dichos métodos no garantizan formalmente que los valores obtenidos sean una
cota superior del WCET (e.g. [5,6]). Para garantizar formalmente dichas cotas,
es necesario utilizar métodos de análisis estático (e.g. [3,7,9,11]). Estos métodos
se basan en el análisis del código del programa y en su grafo de flujo de control,
partiendo del código fuente o desde el binario. El análisis del código fuente es

* Este trabajo ha sido parcialmente financiado por los proyectos TIN2013-46957-C2-
1-P, Consolider NoE TIN2014-52608-REDC (Gob. España), gaZ: grupo de investi-
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Instituto de Investigación en Ingenieŕıa de Aragón (I3A), U. Zaragoza, España
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ILP para el cálculo del WCET y de las lineas seleccionadas de la cache
bloqueable. Esta automatización nos permite disponer de un entorno de
experimentación productivo y de amplia aplicabilidad. En este trabajo
hemos utilizado este entorno para estudiar el impacto en el WCET de los
niveles de optimización, la configuración de cache y la latencia a memo-
ria. Los resultados obtenidos muestran las posibilidades del uso de este
módulo para benchmarks más grandes y complejos.

Keywords: WCET, Cache de Instrucciones, Lock-MS, Otawa

1. Introducción

Uno de los principales retos en el estudio de los sistemas de tiempo real es-
tricto (HRTS: Hard Real Time Systems) es el cálculo del tiempo de ejecución
en el peor caso (WCET: Worst Case Execution Time) o en su defecto una cota
superior lo más ajustada posible. Aunque existen métodos probabiĺısticos que
calculan el WCET basándose en medidas realizadas sobre ejecuciones concretas,
dichos métodos no garantizan formalmente que los valores obtenidos sean una
cota superior del WCET (e.g. [5,6]). Para garantizar formalmente dichas cotas,
es necesario utilizar métodos de análisis estático (e.g. [3,7,9,11]). Estos métodos
se basan en el análisis del código del programa y en su grafo de flujo de control,
partiendo del código fuente o desde el binario. El análisis del código fuente es

* Este trabajo ha sido parcialmente financiado por los proyectos TIN2013-46957-C2-
1-P, Consolider NoE TIN2014-52608-REDC (Gob. España), gaZ: grupo de investi-
gación T48 (Gob. Aragón y European ESF), Unizar (JIUZ-2015-TEC-06), y la beca
FPU14/02463.
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problemático ya que el compilador puede transformar el flujo original del pro-
grama (optimizaciones). En cambio, el análisis del binario puede suponer perder
información semántica que está presente en el código fuente.

Una de las principales dificultades para obtener un WCET preciso mediante
el análisis del código es que algunos componentes hardware tienen una laten-
cia variable, por ejemplo la jerarqúıa de memoria. Aunque las memorias cache
convencionales reducen significativamente el tiempo medio de acceso a memo-
ria, el coste de cada acceso es dif́ıcil de predecir ya que depende de los accesos
anteriores y los parámetros de cache (reemplazo, asociatividad, tamaño, etc.).
Como resultado, la diferencia entre el WCET real y la cota calculada puede ser
excesiva.

Para evitar la dificultad de predecir de forma precisa el comportamiento
de las caches convencionales, una propuesta es usar caches cuyo contenido está
prefijado (lock-caches) y su mecanismo de reemplazo está deshabilitado. De esta
forma, dado que el contenido es conocido y no cambia, el cálculo de aciertos y
fallos es trivial y no depende de la secuencia de accesos. El inconveniente de fijar
los contenidos en cache es, por una parte determinar buenos contenidos a fijar, y
por otra parte que al no actualizarse los contenidos en ejecución se va a limitar la
explotación del reuso temporal y espacial de la aplicación. En el caso de la cache
de instrucciones, se ha demostrado que el uso de un line-buffer es analizable para
el cálculo de WCET y permite adaptar el contenido en la jerarqúıa de memoria
al flujo de ejecución del programa [3,13]. El line-buffer tiene el tamaño de un
bloque de cache y actúa como una cache convencional de un solo bloque.

Lock-MS es un método análisis estático de WCET sobre caches bloquea-
bles [3]. Este método, además de calcular el WCET, obtiene el contenido óptimo
de la cache bloqueable. Es decir, dada cierta cache bloqueable, obtiene el conte-
nido que minimiza el WCET para cierta tarea. Este método se basa en generar
un modelo de programación lineal entera (ILP) donde los grados de libertad del
modelo son, para cada uno de los bloques de memoria, precargarlo en cache o
no. Además de para caches de instrucciones bloqueables, este método ha sido
extendido para analizar otros componentes hardware tales como prebuscadores
de instrucciones [2], caches de datos espećıficas para tiempo real [14,15] y tam-
bién para optimizar el WCET teniendo en cuenta el consumo energético en el
peor caso [8].

Una de las mayores desventajas de los métodos de análisis estático es la
falta de herramientas automáticas que los implementen. Esto se debe a que
los métodos a implementar son relativamente recientes y orientados a campos
muy especializados, y las implementaciones no suelen reconocerse como méritos
cient́ıficos. Además, los métodos de análisis estático suelen ser métodos formales
complejos y requieren información dif́ıcil de conseguir a partir de un simple
fichero ejecutable.

En este trabajo, hemos implementado un módulo de análisis del WCET des-
de el binario del programa para la herramienta Otawa [4]. Este módulo es ca-
paz de generar las restricciones ILP (Integer Linear Programming) del método
Lock-MS [3], que permiten calcular el contenido de la cache de instrucciones que
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problemático ya que el compilador puede transformar el flujo original del pro-
grama (optimizaciones). En cambio, el análisis del binario puede suponer perder
información semántica que está presente en el código fuente.

Una de las principales dificultades para obtener un WCET preciso mediante
el análisis del código es que algunos componentes hardware tienen una laten-
cia variable, por ejemplo la jerarqúıa de memoria. Aunque las memorias cache
convencionales reducen significativamente el tiempo medio de acceso a memo-
ria, el coste de cada acceso es dif́ıcil de predecir ya que depende de los accesos
anteriores y los parámetros de cache (reemplazo, asociatividad, tamaño, etc.).
Como resultado, la diferencia entre el WCET real y la cota calculada puede ser
excesiva.

Para evitar la dificultad de predecir de forma precisa el comportamiento
de las caches convencionales, una propuesta es usar caches cuyo contenido está
prefijado (lock-caches) y su mecanismo de reemplazo está deshabilitado. De esta
forma, dado que el contenido es conocido y no cambia, el cálculo de aciertos y
fallos es trivial y no depende de la secuencia de accesos. El inconveniente de fijar
los contenidos en cache es, por una parte determinar buenos contenidos a fijar, y
por otra parte que al no actualizarse los contenidos en ejecución se va a limitar la
explotación del reuso temporal y espacial de la aplicación. En el caso de la cache
de instrucciones, se ha demostrado que el uso de un line-buffer es analizable para
el cálculo de WCET y permite adaptar el contenido en la jerarqúıa de memoria
al flujo de ejecución del programa [3,13]. El line-buffer tiene el tamaño de un
bloque de cache y actúa como una cache convencional de un solo bloque.

Lock-MS es un método análisis estático de WCET sobre caches bloquea-
bles [3]. Este método, además de calcular el WCET, obtiene el contenido óptimo
de la cache bloqueable. Es decir, dada cierta cache bloqueable, obtiene el conte-
nido que minimiza el WCET para cierta tarea. Este método se basa en generar
un modelo de programación lineal entera (ILP) donde los grados de libertad del
modelo son, para cada uno de los bloques de memoria, precargarlo en cache o
no. Además de para caches de instrucciones bloqueables, este método ha sido
extendido para analizar otros componentes hardware tales como prebuscadores
de instrucciones [2], caches de datos espećıficas para tiempo real [14,15] y tam-
bién para optimizar el WCET teniendo en cuenta el consumo energético en el
peor caso [8].

Una de las mayores desventajas de los métodos de análisis estático es la
falta de herramientas automáticas que los implementen. Esto se debe a que
los métodos a implementar son relativamente recientes y orientados a campos
muy especializados, y las implementaciones no suelen reconocerse como méritos
cient́ıficos. Además, los métodos de análisis estático suelen ser métodos formales
complejos y requieren información dif́ıcil de conseguir a partir de un simple
fichero ejecutable.

En este trabajo, hemos implementado un módulo de análisis del WCET des-
de el binario del programa para la herramienta Otawa [4]. Este módulo es ca-
paz de generar las restricciones ILP (Integer Linear Programming) del método
Lock-MS [3], que permiten calcular el contenido de la cache de instrucciones que

minimiza el WCET del programa. A diferencia de herramientas anteriores, cono-
ciendo las cotas en el número de iteraciones de los bucles, el análisis y generación
de las restricciones ILP se realiza de manera automática. Esto permite analizar
el WCET de un gran número de experimentos de forma productiva y sencilla
variando tanto métricas hardware como software. A resaltar que vamos a poder
observar la influencia del compilador en el WCET, algo poco usual debido a la
dificultad de trabajar con optimizaciones.

La estructura del articulo es la siguiente: en la Sección 2, hacemos una breve
introducción a la herramienta de Otawa y se explica el módulo implementado
para la generación de las restricciones ILP; en la Sección 3 presentamos nuestro
entorno experimental; en la Sección 4 presentamos los resultados de los expe-
rimentos realizados y finalmente en la Sección 5 recogemos las conclusiones y
presentamos el trabajo futuro.

2. Otawa

Otawa es un entorno de análisis estático de binarios desarrollado por el gru-
po TRACES del Institut de Recherche en Informatique de Toulouse [4]. Otawa
permite analizar programas ejecutables de múltiples arquitecturas (PowerPC,
ARM, SPARC o M68HCS) con el objetivo de analizar su WCET en presencia
de diferentes estructuras de procesador y de memoria cache. Para ello Otawa
genera el grafo del flujo de control (CFG, Control Flow Graph) que incorpora
la información de todos los bloques básicos de instrucciones y sus relaciones de
precedencia. En la Figura 1 podemos ver un ejemplo del CFG que genera Otawa
para un pequeño código de ejemplo.

Todas las técnicas de análisis del WCET incorporadas en Otawa se basan
en enriquecer y manipular el CFG para alcanzar su objetivo. Cada módulo de
Otawa es un paso de transformación que va añadiendo información al CFG y
resultados parciales. Esta estructura modular permite combinar módulos exis-
tentes (detección de bucles en el CFG, por ejemplo) con módulos nuevos. Estos
módulos también aportarán lo necesario para la formulación de las restricciones
ILP con las que se calcula el WCET del método Lock-MS.

2.1. Implementación del módulo Lock-MS

El módulo que hemos implementado en Otawa analiza el CFG de un binario
y elabora el sistema ILP correspondiente. Su resolución proporciona tanto el
WCET del programa como los bloques de cache que deben seleccionarse para la
cache bloqueable de Instrucciones. El sistema ILP se genera siguiendo el método
Lock-MS, lo cual asegura que el WCET obtenido es el menor posible con el
mı́nimo número de bloques en la cache bloqueable [3]. En la Figura 2 podemos
ver el grafo enriquecido por nuestro módulo del programa de la Figura 1 (a). El
módulo Lock-MS realiza una búsqueda en profundidad en el CFG para obtener
cada uno de los caminos posibles (dos caminos en el ejemplo de la Figura 2 (a)).
Después calcula el número máximo de veces que se va a ejecutar cada bloque
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ENTRY

BB 1 (000082d0)

main:
000082d0 str fp, [sp, #-4]!
000082d4 add fp, sp, #0 
000082d8 sub sp, sp, #12
000082dc mov r3, #0 
000082e0 str r3, [fp, #-12]
000082e4 mov r3, #0 
000082e8 str r3, [fp, #-8]
000082ec b 8320 #00008320

taken

BB 2 (00008320)

00008320 ldr r3, [fp, #-8]
00008324 cmp r3, #99
00008328 ble 1000082f0 #000082f0

takentaken

BB 4 (000082f0)

000082f0 ldr r3, [fp, #-8]
000082f4 cmp r3, #0
000082f8 bne 8308 #00008308

BB 3 (0000832c)

0000832c mov r3, #0 
00008330 mov r0, r3 
00008334 sub sp, fp, #0
00008338 ldr fp, [sp], #4 
0000833c bx lr

BB 6 (00008308)

00008308 ldr r3, [fp, #-12]
0000830c mov r3, r3, lsl #1 
00008310 str r3, [fp, #-12]

taken

BB 5 (000082fc)

000082fc mov r3, #2 
00008300 str r3, [fp, #-12]
00008304 b 8314 #00008314

EXIT

taken

BB 7 (00008314)

00008314 ldr r3, [fp, #-8]
00008318 add r3, r3, #1
0000831c str r3, [fp, #-8]

int main()
{
int i,k;
k=0;
for(i=0; i<100; i++){

if (i==0) {k=2;}
else {k=k*2;}

}
return 0;
}

(a) Código ejemplo.

(b) CFG generado por Otawa.

Figura 1. Ejemplo de código fuente (a) junto con su representación CFG de OTAWA
a partir de un binario ARM (b).



99

alba pedro-zapater, clemente rodríguez, juan segarra, rubén gran, y víctor viñals-yúfera 
obtencion del wcet óptimo con caches de instrucciones bloqueables (lock-ms) en otawa

V Simposio de Sistemas de Tiempo Real, pp. 95-106© Ediciones Universidad de Salamanca

ENTRY

BB 1 (000082d0)

main:
000082d0 str fp, [sp, #-4]!
000082d4 add fp, sp, #0 
000082d8 sub sp, sp, #12
000082dc mov r3, #0 
000082e0 str r3, [fp, #-12]
000082e4 mov r3, #0 
000082e8 str r3, [fp, #-8]
000082ec b 8320 #00008320

taken

BB 2 (00008320)

00008320 ldr r3, [fp, #-8]
00008324 cmp r3, #99
00008328 ble 1000082f0 #000082f0

takentaken

BB 4 (000082f0)

000082f0 ldr r3, [fp, #-8]
000082f4 cmp r3, #0
000082f8 bne 8308 #00008308

BB 3 (0000832c)

0000832c mov r3, #0 
00008330 mov r0, r3 
00008334 sub sp, fp, #0
00008338 ldr fp, [sp], #4 
0000833c bx lr

BB 6 (00008308)

00008308 ldr r3, [fp, #-12]
0000830c mov r3, r3, lsl #1 
00008310 str r3, [fp, #-12]

taken

BB 5 (000082fc)

000082fc mov r3, #2 
00008300 str r3, [fp, #-12]
00008304 b 8314 #00008314

EXIT

taken

BB 7 (00008314)

00008314 ldr r3, [fp, #-8]
00008318 add r3, r3, #1
0000831c str r3, [fp, #-8]

int main()
{
int i,k;
k=0;
for(i=0; i<100; i++){

if (i==0) {k=2;}
else {k=k*2;}

}
return 0;
}

(a) Código ejemplo.

(b) CFG generado por Otawa.

Figura 1. Ejemplo de código fuente (a) junto con su representación CFG de OTAWA
a partir de un binario ARM (b).

básico que compone el CFG (por ejemplo el bloque básico 6 (BB6) se ejecuta
un máximo de 100 veces). También se calcula toda la información referente a la
configuración de la cache (tamaño de bloque, tamaño de cache y asociatividad),
como podemos ver en la Figura 2 (a) donde aparece la información sobre a qué
bloque de memoria pertenece cada instrucción y a qué conjunto pertenece cada
bloque. Por ejemplo, en el bloque básico 6 (BB 6), la última instrucción pertenece
al bloque 4 al cual le corresponde el conjunto 0 (S0 L4).

Con toda esta información se construye el sistema ILP y la representación
gráfica del CFG que estamos estudiando, que nos facilitará el análisis de los datos
obtenidos. En la Figura 2 (b) se muestra parte del sistema ILP correspondiente
al programa de ejemplo. Podemos ver las restricciones correspondientes a cada
camino y aquellas correspondientes a la configuración de cache; el conjunto al
que pertenece cada bloque, y cuantos bloques puede haber en cada conjunto
(uno en este caso).

Finalmente, como ya señalábamos, la resolución de este sistema nos pro-
porciona tanto el WCET final, como los bloques que deben ser cacheados para
conseguir un configuración óptima (WCET mı́nimo). Cabe destacar que este
sistema minimiza también el número de bloques seleccionados.

2.2. Reducción del número de caminos

Algunos de los benchmarks analizados en este trabajo por su tamaño o por
su complejidad, presentan un número muy alto de caminos (crc, integral, y qurt,
ver Sección 3). En estos casos hemos contabilizado cientos de caminos, llegando
a más de 50000 con nivel de optimización -O0 en qurt. Como consecuencia el
tiempo necesario para resolver el sistema ILP aumenta considerablemente.

Para estos casos, hemos hecho una modificación del módulo para reducir el
número de caminos, y por lo tanto el número de restricciones y complejidad
del sistema ILP. El número de caminos aumenta de forma exponencial debido
a la existencia de condicionales concatenados. En ciertos casos, el CFG original
puede verse como varios subgrafos concatenados (cada uno de ellos con un único
nodo de entrada y otro de salida). En esos casos, las propiedades de las caches
bloqueadas hacen que el WCET global sea igual a la suma de los WCETs de
cada subgrafo [3]. Siendo aśı, la modificación consiste en compactar el sistema
ILP analizando los subgrafos independientemente para luego sumar los WCETs
resultantes de cada uno, con lo que se reduce el tiempo para su resolución. La
mejora será más o menos significativa dependiendo del número de caminos y
complejidad del programa, y de los subgrafos que se hayan podido detectar. La
división en subgrafos ha reducido notablemente el coste tal y como se puede
ver en la Tabla 1 para crc compilado con -O0. Cabe destacar que incluso qurt
compilado con -O0 no se puede analizar sin compactar caminos debido a que,
como ya hemos dicho, tiene más de 50000 caminos.
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Entry

BB 1 (000082d0)

Data Acceses: 0 loads, 3 stores

PATHS: 2-1

Exec: 1
main:
S0 L0 000082d0 str fp, [sp, #-4]!
S0 L0 000082d4 add fp, sp, #0 
S0 L0 000082d8 sub sp, sp, #12
S0 L0 000082dc mov r3, #0
S1 L1 000082e0 str r3, [fp, #-12]
S1 L1 000082e4 mov r3, #0
S1 L1 000082e8 str r3, [fp, #-8]
S1 L1 000082ec b 8320 #00008320

call

taken

BB 2 (00008320)

Data Acceses: 1 loads, 0 stores

PATHS: 2-1

Exec: (100+1) = 101
S1 L5 00008320 ldr r3, [fp, #-8] 
S1 L5 00008324 cmp r3, #99
S1 L5 00008328 ble 1000082f0 #000082f0

taken

BB 3 (0000832c)

Data Acceses: 1 loads, 0 stores

PATHS: 2-1*

Exec: 1
S1 L5 0000832c mov r3, #0
S2 L6 00008330 mov r0, r3
S2 L6 00008334 sub sp, fp, #0
S2 L6 00008338 ldr fp, [sp], #4
S2 L6 0000833c bx lr

BB 4 (000082f0)

Data Acceses: 1 loads, 0 stores

PATHS: 2-1

Exec: (100) = 100
S2 L2 000082f0 ldr r3, [fp, #-8] 
S2 L2 000082f4 cmp r3, #0
S2 L2 000082f8 bne 8308 #00008308

taken

BB 5 (000082fc)

Data Acceses: 0 loads, 1 

stores PATHS: 1*

Exec: (100) = 100

S2 L2 000082fc mov r3, #2
S3 L3 00008300 str r3, [fp, #-12]
S3 L3 00008304 b 8314 #00008314

taken

Exit

return

BB 6 (00008308)

Data Acceses: 1 loads, 1 stores

PATHS: 2

Exec: (100) = 100
S3 L3 00008308 ldr r3, [fp, #-12]
S3 L3 0000830c mov r3, r3, lsl #1 
S0 L4 00008310 str r3, [fp, #-12]

BB 7 (00008314)

Data Acceses: 1 loads, 1 stores

PATHS: 2*, 1

Exec: (100) = 100
S0 L4 00008314 ldr r3, [fp, #-8]
S0 L4 00008318 add r3, r3, #1 
S0 L4 0000831c str r3, [fp, #-8]

/* Path 2*/
1 wcet_p2 + -1 wcet <= 0;
1 C_bb7_p2 + 1 C_bb6_p2 + 1 C_bb4_p2
+ 1 C_bb3_p2 + 1 C_bb2_p2 + 1 C_bb1_p2
+ -1 wcet_p2 <= 0;

/* Path 1*/
1 wcet_p1 + -1 wcet <= 0;
1 C_bb7_p1 + 1 C_bb5_p1 + 1 C_bb4_p1
+ 1 C_bb3_p1 + 1 C_bb2_p1 + 1 C_bb1_p1
+ -1 wcet_p1 <= 0;
...
1 set_3 <= 1;
1 L3 + -1 set_3 <= 0; /* Set 3*/
1 set_2 <= 1;
1 L6 + 1 L2 + -1 set_2 <= 0; /* Set 2*/
1 set_1 <= 1;
1 L5 + 1 L1 + -1 set_1 <= 0; /* Set 1*/
1 set_0 <= 1;
1 L4 + 1 L0 + -1 set_0 <= 0; /* Set 0*/
...

(b) Parte de las restricciones ILP 
generadas.

(a) CFG Representación del CFG enriquecida por el módulo Lock-MS.

Figura 2. (a) CFG enriquecido del programa de la Figura 1 con los caminos numerados,
el número máximo de ejecuciones por bloque básico, el bloque y conjunto de cache de
cada instrucción y el número de instrucciones de datos. (b) Parte de las instrucciones
ILP generadas por el módulo para este CFG. (a) y (b) tienen la siguiente configuración
de cache: Tamaño Bloque 16B, Tamaño Cache 64B y Asociatividad 1.
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Entry

BB 1 (000082d0)

Data Acceses: 0 loads, 3 stores

PATHS: 2-1

Exec: 1
main:
S0 L0 000082d0 str fp, [sp, #-4]!
S0 L0 000082d4 add fp, sp, #0 
S0 L0 000082d8 sub sp, sp, #12
S0 L0 000082dc mov r3, #0
S1 L1 000082e0 str r3, [fp, #-12]
S1 L1 000082e4 mov r3, #0
S1 L1 000082e8 str r3, [fp, #-8]
S1 L1 000082ec b 8320 #00008320

call

taken

BB 2 (00008320)

Data Acceses: 1 loads, 0 stores

PATHS: 2-1

Exec: (100+1) = 101
S1 L5 00008320 ldr r3, [fp, #-8] 
S1 L5 00008324 cmp r3, #99
S1 L5 00008328 ble 1000082f0 #000082f0

taken

BB 3 (0000832c)

Data Acceses: 1 loads, 0 stores

PATHS: 2-1*

Exec: 1
S1 L5 0000832c mov r3, #0
S2 L6 00008330 mov r0, r3
S2 L6 00008334 sub sp, fp, #0
S2 L6 00008338 ldr fp, [sp], #4
S2 L6 0000833c bx lr

BB 4 (000082f0)

Data Acceses: 1 loads, 0 stores

PATHS: 2-1

Exec: (100) = 100
S2 L2 000082f0 ldr r3, [fp, #-8] 
S2 L2 000082f4 cmp r3, #0
S2 L2 000082f8 bne 8308 #00008308

taken

BB 5 (000082fc)

Data Acceses: 0 loads, 1 

stores PATHS: 1*

Exec: (100) = 100

S2 L2 000082fc mov r3, #2
S3 L3 00008300 str r3, [fp, #-12]
S3 L3 00008304 b 8314 #00008314

taken

Exit

return

BB 6 (00008308)

Data Acceses: 1 loads, 1 stores

PATHS: 2

Exec: (100) = 100
S3 L3 00008308 ldr r3, [fp, #-12]
S3 L3 0000830c mov r3, r3, lsl #1 
S0 L4 00008310 str r3, [fp, #-12]

BB 7 (00008314)

Data Acceses: 1 loads, 1 stores

PATHS: 2*, 1

Exec: (100) = 100
S0 L4 00008314 ldr r3, [fp, #-8]
S0 L4 00008318 add r3, r3, #1 
S0 L4 0000831c str r3, [fp, #-8]

/* Path 2*/
1 wcet_p2 + -1 wcet <= 0;
1 C_bb7_p2 + 1 C_bb6_p2 + 1 C_bb4_p2
+ 1 C_bb3_p2 + 1 C_bb2_p2 + 1 C_bb1_p2
+ -1 wcet_p2 <= 0;

/* Path 1*/
1 wcet_p1 + -1 wcet <= 0;
1 C_bb7_p1 + 1 C_bb5_p1 + 1 C_bb4_p1
+ 1 C_bb3_p1 + 1 C_bb2_p1 + 1 C_bb1_p1
+ -1 wcet_p1 <= 0;
...
1 set_3 <= 1;
1 L3 + -1 set_3 <= 0; /* Set 3*/
1 set_2 <= 1;
1 L6 + 1 L2 + -1 set_2 <= 0; /* Set 2*/
1 set_1 <= 1;
1 L5 + 1 L1 + -1 set_1 <= 0; /* Set 1*/
1 set_0 <= 1;
1 L4 + 1 L0 + -1 set_0 <= 0; /* Set 0*/
...

(b) Parte de las restricciones ILP 
generadas.

(a) CFG Representación del CFG enriquecida por el módulo Lock-MS.

Figura 2. (a) CFG enriquecido del programa de la Figura 1 con los caminos numerados,
el número máximo de ejecuciones por bloque básico, el bloque y conjunto de cache de
cada instrucción y el número de instrucciones de datos. (b) Parte de las instrucciones
ILP generadas por el módulo para este CFG. (a) y (b) tienen la siguiente configuración
de cache: Tamaño Bloque 16B, Tamaño Cache 64B y Asociatividad 1.

Calculando Construyendo Resolviendo
Tiempo (s) Caminos ILP ILP

No compacto 0,036 3,925 162,62

Compacto 0,002 0,009 0,17

Tabla 1. Tiempos de procesamiento del WCET para crc con nivel de optimización
-O0 medido en un portátil con un procesador Intel CORE i7

3. Entorno experimental

Para nuestros experimentos hemos utilizado parte de la colección SNU-RT
Benchmark Suite for Worst Case Timing Analysis [16]: jfdctint, lms, crc, mat-
mult, integral, qurt y fibcall. Además hemos utilizado dos benchmarks propios:
Matmult opti que es una versión optimizada en cuanto al acceso a datos de mat-
mult y gauss que resuelve un sistema de ecuaciones lineales por el método de
Gauss. Todos los ĺımites de los bucles de estos benchmarks son conocidos, y no
hay recursión.

Los binarios están generados para la arquitectura ARM v5t, usando el com-
pilador cruzado arm-none-eabi-gcc versión 4.8.4 con distintos niveles de optimi-
zación. Este compilador cruzado considera por defecto que las operaciones con
números reales se hacen por software. Sin embargo nosotros forzamos la genera-
ción de aritmética con instrucciones de coma flotante. También se ha configurado
el compilador para evitar las sustituciones de parte del código con funciones de
bibliotecas optimizadas (e.g. que sustituya asignaciones a cero en bucles por
memset). Esto nos permite acotar adecuadamente los bucles al impedir el uso
de funciones externas desconocidas. Respecto al procesador asumimos una seg-
mentación ideal de dos etapas (E1: búsqueda de instrucción; E2: ejecución y
lectura/escritura de operandos/resultados), añadiendo un ciclo a las instruccio-
nes de memoria para que tengan más peso. También asumimos que no hay otros
componentes con latencia variable (cache de datos, predictor de saltos, ejecución
fuera de orden. etc.) más allá de la cache de instrucciones. Muchos sistemas para
tiempo real pueden modelarse aśı, o bien porque no disponen de los mecanis-
mos citados, o bien porque estos mecanismos se desconectan para impedir su
variabilidad temporal. Por ejemplo el procesador Leon 4 permite desconectar su
predictor de saltos [12]. Estas consideraciones también se asumen en estudios
previos [10,13].

Para demostrar la capacidad de análisis del nuevo módulo lock-MS hemos
realizado un barrido experimental amplio de opciones software y hardware. Las
variables de experimentación y sus rangos son los siguientes:

Niveles de optimización en compilación: -O0, -O1, -O2 y -O3.
Sistema cache bloqueada y line-buffer :
• Tamaño de bloque: 16, 32 y 64 Bytes.
• Tamaño de cache bloqueada: Sin cache (solo line-buffer), infinita, 16, 32,

64, 128, 256, 512 y 1024 Bytes.
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• Asociatividad: 1, 2, 4 y completamente asociativa
Acceso a datos:
• 1 ciclo (e.g. datos precargados en cache/scratchpad)
• Tiempo de acceso a memoria (sistema sin cache de datos)

Acceso a memoria (fallo en instrucciones o acceso a datos): 1 (igual al coste
de acierto), 5, 10 y 20 ciclos.

4. Resultados

Para cada configuración de la cache bloqueable, latencia de memoria y nivel
de optimización hemos utilizado el módulo Lock-MS para calcular la selección
de bloques a fijar con la que se obtiene el WCET óptimo. Ahora bien, puesto
que los benchmarks analizados, por su pequeño tamaño, no son del todo re-
presentativos de tareas reales en aplicaciones actuales, no es intención de este
trabajo extraer conclusiones sobre la interacción entre compilación y jerarqúıa
de memoria. Este interesante objetivo se abordará en un trabajo posterior que
considerará aplicaciones de prueba de mayor entidad como las contenidas en la
colección TACLe [1].

Sin embargo el análisis de los resultados de estos benchmarks, aunque preli-
minar, aporta conclusiones significativas. Un caso interesante es crc. Las Tablas 2
y 3 muestran el comportamiento de crc variando la mayoŕıa de los parámetros
descritos. En estas tablas el tamaño de bloque es 16B, la latencia de accesos a
datos es 1 ciclo y la latencia de fallo de instrucciones es 5 ciclos (excepto para
el WCET ideal, que se especifica que es 1 ciclo).

En la Tabla 2 para cada nivel de optimización tenemos el número de bloques
y de caminos en la segunda y tercera columna. A continuación, en la cuarta y
quinta columna, tenemos el WCET ideal (latencia de acceso de instrucciones en
caso de fallo 1 ciclo, ningún bloque de cache resulta seleccionado) y el WCET con
cache bloqueable infinita. La diferencia entre ellos es que con la cache bloqueable
infinita se tiene en cuenta el coste de cargar los bloques. En la última columna,
aparece el número de bloques seleccionados para la cache infinita; ya que como
nuestro sistema ILP minimiza el número de bloques cargados, este número no
corresponde necesariamente al total de bloques del programa (columna 2). De
esta tabla ya podemos extraer interesantes conclusiones sobre el sistema, ya que
si el WCET requerido es menor que los mostrados en la tabla (en este caso el
menor es el obtenido con nivel de optimización -O3) será necesario replantear el
sistema. También observamos que el número de caminos y de bloques vaŕıa para
cada nivel de optimización, y que un número mayor de bloques y caminos no
implica un mayor WCET. Por ejemplo, tanto para el WCET ideal como para el
WCET con cache infinita, el nivel de optimización -O3 tiene menor WCET que
los niveles de optimización -O1 y -O2 pero tiene más caminos y más bloques.

En la tabla 3 cada columna corresponde a un tamaño de cache desde 0 has-
ta 64 bloques, y dentro de cada columna tenemos el WCET para cada nivel de
optimización (O0-O3) agrupadas por las distintas asociatividades (1, 2, 4 y com-
pletamente asociativa). Para los tamaños de cache 32 y 64 (512 y 1024 Bytes) la
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• Asociatividad: 1, 2, 4 y completamente asociativa
Acceso a datos:
• 1 ciclo (e.g. datos precargados en cache/scratchpad)
• Tiempo de acceso a memoria (sistema sin cache de datos)

Acceso a memoria (fallo en instrucciones o acceso a datos): 1 (igual al coste
de acierto), 5, 10 y 20 ciclos.

4. Resultados

Para cada configuración de la cache bloqueable, latencia de memoria y nivel
de optimización hemos utilizado el módulo Lock-MS para calcular la selección
de bloques a fijar con la que se obtiene el WCET óptimo. Ahora bien, puesto
que los benchmarks analizados, por su pequeño tamaño, no son del todo re-
presentativos de tareas reales en aplicaciones actuales, no es intención de este
trabajo extraer conclusiones sobre la interacción entre compilación y jerarqúıa
de memoria. Este interesante objetivo se abordará en un trabajo posterior que
considerará aplicaciones de prueba de mayor entidad como las contenidas en la
colección TACLe [1].

Sin embargo el análisis de los resultados de estos benchmarks, aunque preli-
minar, aporta conclusiones significativas. Un caso interesante es crc. Las Tablas 2
y 3 muestran el comportamiento de crc variando la mayoŕıa de los parámetros
descritos. En estas tablas el tamaño de bloque es 16B, la latencia de accesos a
datos es 1 ciclo y la latencia de fallo de instrucciones es 5 ciclos (excepto para
el WCET ideal, que se especifica que es 1 ciclo).

En la Tabla 2 para cada nivel de optimización tenemos el número de bloques
y de caminos en la segunda y tercera columna. A continuación, en la cuarta y
quinta columna, tenemos el WCET ideal (latencia de acceso de instrucciones en
caso de fallo 1 ciclo, ningún bloque de cache resulta seleccionado) y el WCET con
cache bloqueable infinita. La diferencia entre ellos es que con la cache bloqueable
infinita se tiene en cuenta el coste de cargar los bloques. En la última columna,
aparece el número de bloques seleccionados para la cache infinita; ya que como
nuestro sistema ILP minimiza el número de bloques cargados, este número no
corresponde necesariamente al total de bloques del programa (columna 2). De
esta tabla ya podemos extraer interesantes conclusiones sobre el sistema, ya que
si el WCET requerido es menor que los mostrados en la tabla (en este caso el
menor es el obtenido con nivel de optimización -O3) será necesario replantear el
sistema. También observamos que el número de caminos y de bloques vaŕıa para
cada nivel de optimización, y que un número mayor de bloques y caminos no
implica un mayor WCET. Por ejemplo, tanto para el WCET ideal como para el
WCET con cache infinita, el nivel de optimización -O3 tiene menor WCET que
los niveles de optimización -O1 y -O2 pero tiene más caminos y más bloques.

En la tabla 3 cada columna corresponde a un tamaño de cache desde 0 has-
ta 64 bloques, y dentro de cada columna tenemos el WCET para cada nivel de
optimización (O0-O3) agrupadas por las distintas asociatividades (1, 2, 4 y com-
pletamente asociativa). Para los tamaños de cache 32 y 64 (512 y 1024 Bytes) la

Cache Bloqueable Infinita

Opt
Tamaño Núm. WCET ideal

WCET
Núm. Bloques

(bloques) caminos (Lat. mem.=1) selecccionados

O0 68 1296 203829 204144 55

O1 29 576 60361 60503 26

O2 23 576 54521 54637 20

O3 38 784 45943 46122 31

Tabla 2. En las colummnas: Tamaño (en bloques de 16 B), número de caminos posibles,
WCET con latencia a memoria 1 (en ciclos), y WCET (en ciclos) y número de bloques
seleccionados para la cache bloqueable de tamaño infinito y en las filas: distintos niveles
de optimización del benchmark crc.

segunda columna recoge el número bloques seleccionados en la cache bloqueable;
como ya pasaba en el caso de cache infinita, se seleccionan menos bloques que el
total de bloques del programa (columna 2 de la tabla 2). Cuando no aparece esta
segunda columna significa que se usan todos los bloques de la cache bloqueable.

Como ya hemos señalado nuestro sistema ILP minimiza el número de bloques
en la cache, es decir, si tiene el mismo coste poner un bloque o no ponerlo, no
lo pone. Esto nos ofrece la posibilidad de desconectar bloques de cache para
ahorrar enerǵıa estática.

El WCET con cache infinita (columna 5 de la tabla 2) es una cota inferior
de lo que se puede llegar a conseguir con una cache. El número de bloques
seleccionados con cache infinita (columna 6 de la tabla 2) es el mı́nimo número
de ĺıneas necesarias en la cache para conseguir el mejor WCET, siempre y cuando
no haya problemas de contención por usar una configuración de cache (número de
conjuntos y grado de asociatividad) inadecuada para el benchmark. Estas cotas
nos permiten verificar que los datos obtenidos son coherentes ya que se verifica
que dado un nivel de optimización ningún WCET para ninguna configuración
de cache de la tabla 3 es menor que el de la cache infinita (en negrita los que han
alcanzado esa cota). De manera similar, ninguna selecciona un mayor número
de bloques que los seleccionados en la cache infinita.

También podemos observar la influencia de la capacidad y de la asociativi-
dad en el aumento del WCET. Por ejemplo para tamaño 16 (256B) con nivel de
optimización -O1 observamos que hay aumento de WCET por debajo de aso-
ciatividad 4 (en cursiva los datos del ejemplo). De manera similar podemos ver
la influencia de la capacidad. Por ejemplo, en el nivel de optimización -O2 y
tamaños de cache menores que 32 (512B) nunca se alcanza el WCET obtenido
con la cache infinita.

También hay que resaltar que el nivel de optimización -O3 no siempre es el
mejor. Por ejemplo, en el caso del tamaño de cache 4 (64B) y asociatividad 1
el nivel de optimización -O2 es el que nos da un menor WCET. Esto implica
que se deben estudiar todos los niveles de optimización para saber dónde se
encuentra el menor WCET posible, aumentando el espacio de experimentación
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Tamaño de cache bloqueable, en número de bloques (de 16B)
0 1 2 4 8 16 32 64

1
-a
so
c O0 376673 358246 339819 307061 269049 246849 224347 30 204147 54

O1 144205 125770 107343 85697 78389 70181 60503 26 60503 26
O2 128977 110550 92123 70477 63153 54649 54637 20 54637 20
O3 91855 88636 86193 82083 73879 57471 46128 29 46125 30

2
-a
so
c O0 339819 307061 267873 246825 216461 32 204147 54

O1 107343 85697 73125 67837 60503 26 60503 26
O2 92123 70477 58777 54649 54637 20 54637 20
O3 86193 82083 73879 57471 46128 29 46122 31

4
-a
so
c O0 307061 267865 244497 210341 32 204147 54

O1 84825 73125 60533 60503 26 60503 26
O2 70477 58777 54649 54637 20 54637 20
O3 82083 73879 57471 46128 29 46122 31

C
p
l-
a
so
c O0 267865 242177 209461 32 204144 55

O1 71949 60533 60503 26 60503 26
O2 58769 54649 54637 20 54637 20
O3 73879 57471 46122 31 46122 31

Tabla 3. En las columnas, tamaño de la cache bloqueable en bloques, y en las filas
el WCET (en ciclos) para cada nivel de optimización agrupadas por las distintas aso-
ciatividades. Si el número de bloques seleccionados es menor que los del programa,
aparecen en una columna junto al WCET correspondiente

a analizar. Por último, generamos tablas similares a la anterior (no mostradas en
este art́ıculo) para valores distintos de latencia a memoria, tanto de instrucciones
como de datos, y diferentes tamaños de bloque tanto para crc como para el resto
de los benchmarks sin observar comportamientos cualitativamente diferentes a
los descritos. Queda por analizar si con benchmarks más grandes y complejos se
encontrarán comportamientos distintos.

5. Conclusiones y trabajo futuro

En este trabajo se ha presentado la implementación de un módulo de Otawa
que permite analizar el WCET de binarios en presencia de una cache bloquea-
ble junto a un Line-Buffer. Como resultado de este análisis se obtiene tanto el
WCET como los bloques que se cargarán inicialmente en la cache bloqueable.
Automatizar el proceso de análisis del WCET y de selección de los bloques nos
permite barrer una gran cantidad de parámetros software y hardware para ver
la sensibilidad del WCET. Debido al pequeño tamaño de los benchmarks ana-
lizados se ha realizado un análisis de poca profundidad que sin embargo nos
permite hacernos una buena idea general de todo el potencial que puede tener
el uso de este módulo para el posterior análisis de benchmarks con más entidad
y complejidad.
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Tamaño de cache bloqueable, en número de bloques (de 16B)
0 1 2 4 8 16 32 64

1
-a
so
c O0 376673 358246 339819 307061 269049 246849 224347 30 204147 54

O1 144205 125770 107343 85697 78389 70181 60503 26 60503 26
O2 128977 110550 92123 70477 63153 54649 54637 20 54637 20
O3 91855 88636 86193 82083 73879 57471 46128 29 46125 30

2
-a
so
c O0 339819 307061 267873 246825 216461 32 204147 54

O1 107343 85697 73125 67837 60503 26 60503 26
O2 92123 70477 58777 54649 54637 20 54637 20
O3 86193 82083 73879 57471 46128 29 46122 31

4
-a
so
c O0 307061 267865 244497 210341 32 204147 54

O1 84825 73125 60533 60503 26 60503 26
O2 70477 58777 54649 54637 20 54637 20
O3 82083 73879 57471 46128 29 46122 31

C
p
l-
a
so
c O0 267865 242177 209461 32 204144 55

O1 71949 60533 60503 26 60503 26
O2 58769 54649 54637 20 54637 20
O3 73879 57471 46122 31 46122 31

Tabla 3. En las columnas, tamaño de la cache bloqueable en bloques, y en las filas
el WCET (en ciclos) para cada nivel de optimización agrupadas por las distintas aso-
ciatividades. Si el número de bloques seleccionados es menor que los del programa,
aparecen en una columna junto al WCET correspondiente

a analizar. Por último, generamos tablas similares a la anterior (no mostradas en
este art́ıculo) para valores distintos de latencia a memoria, tanto de instrucciones
como de datos, y diferentes tamaños de bloque tanto para crc como para el resto
de los benchmarks sin observar comportamientos cualitativamente diferentes a
los descritos. Queda por analizar si con benchmarks más grandes y complejos se
encontrarán comportamientos distintos.

5. Conclusiones y trabajo futuro

En este trabajo se ha presentado la implementación de un módulo de Otawa
que permite analizar el WCET de binarios en presencia de una cache bloquea-
ble junto a un Line-Buffer. Como resultado de este análisis se obtiene tanto el
WCET como los bloques que se cargarán inicialmente en la cache bloqueable.
Automatizar el proceso de análisis del WCET y de selección de los bloques nos
permite barrer una gran cantidad de parámetros software y hardware para ver
la sensibilidad del WCET. Debido al pequeño tamaño de los benchmarks ana-
lizados se ha realizado un análisis de poca profundidad que sin embargo nos
permite hacernos una buena idea general de todo el potencial que puede tener
el uso de este módulo para el posterior análisis de benchmarks con más entidad
y complejidad.

Los resultados obtenidos resultan coherentes lo cual nos permite presumir
la corrección del módulo. Además como aportación novedosa de este trabajo,
hemos realizado un análisis de la influencia en el WCET del nivel de optimización
aplicado por el compilador.

Como continuación de este trabajo, vamos a abordar los siguientes problemas:
metodoloǵıa a seguir en caso de benchmarks grandes e incluir en nuestro módulo
el análisis de la jerarqúıa de memoria para datos.

5.1. Algoritmos para programas más grandes

Como ya hemos explicado en la Sección 2, uno de los problemas con los que
nos hemos encontrado ha sido que debido al tamaño y/o complejidad, algunos
benchmarks tienen un gran número de caminos. Esto tiene un impacto direc-
to en el tiempo necesario para su enumeración y para la posterior resolución
del sistema ILP asociado a todos estos caminos. Por ello, y para poder resol-
ver benchmarks más grandes y complejos, estamos trabajando en un algoritmo
basado en la teoŕıa de grafos para simplificar el CFG detectando subgrafos. La
versión del módulo utilizada en este trabajo permite incluir manualmente es-
ta propuesta de división para los programas más complejos (Sección 2). En la
versión final, vamos a ser capaces de automatizar la división del grafo y el pos-
terior análisis de cada uno de los subgrafos. Para cada uno de estos subgrafos
el número de caminos a considerar seŕıa sustancialmente menor, facilitando la
resolución del ILP. Esto también nos permitirá detectar distintas fases en el pro-
grama, pudiendo elegir distintos contenidos de la cache bloqueable para cada
fase. Durante la ejecución del programa, estos puntos de cambios de fase seŕıan
candidatos para realizar la actualización del contenido de la cache bloqueable,
y aśı, ajustar mejor su contenido a los requerimientos de la nueva fase y por lo
tanto mejorar el WCET.

5.2. Integración de ACDC

De manera similar a cómo hemos planteado la integración de la cache blo-
queable y el line-buffer para instrucciones en Otawa, se añadiŕıa la cache de
datos ACDC [15] para conseguir un análisis de WCET para accesos a memoria
más preciso y completo. Además esto aportará una herramienta para que esta
propuesta de diseño de cache de datos para tiempo real pueda ser evaluada con
distintos benchmarks, caches de instrucciones, pipelines, etc.
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combined wcet-wcec problem in instruction fetching for real-time systems. Journal
of Systems Architecture, 59(9):667–678, October 2013.

9. Y. T. S. Li, S. Malik, and A. Wolfe. Cache modeling for real-time software: be-
yond direct mapped instruction caches. In Proc. of the IEEE Real-Time Systems
Symposium, pages 254–264, December 1996.
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effective data cache for real-time multitasking systems. In IEEE Real-Time and
Embedded Technology and Applications Symposium, pages 45–54, Beijing, China,
April 2012.
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Herramienta de configuración para sistemas IMA-SP 
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Resumen 

En este trabajo se describe la definición, diseño, implementación y prueba del con-
junto de herramientas necesarias para realizar las actividades del proceso de desarro-
llo IMA-SP (Integrated Modular Avionics for SPace). Además, se definirá el modelo 
de datos, con los archivos asociados, que describen la configuración completa de un 
sistema con particiones y la evaluación de la viabilidad del sistema; el desarrollo de 
un prototipo del conjunto de herramientas, que se llamará IMA-SP SDT (System De-
velopment Toolkit) y la demostración de la herramienta sobre un caso de estudio. 

1.-Introducción 

Para hacer frente a la creciente complejidad del software de un satélite, la ESA ha 
explorado soluciones tecnológicas adoptadas por el dominio aeronáutico para este 
propósito: la arquitectura IMA Integrated Modular Avionics y los sistemas particio-
nados (TSP).

En [1] se definen las actividades y los roles que intervienen en el proceso de desa-
rrollo de un sistema IMA-SP. Dentro de estas actividades, tenemos: i) Particionado y 
asignación de recursos y ii) Evaluación de la viabilidad del Sistema. 

La actividad de Particionado y asignación de recursos es una de las actividades 
centrales desde la perspectiva de definir las particiones de un sistema IMA-SP . En 
esta actividad, se realiza la asignación de componentes de software a nodos físicos 
teniendo en cuenta: las limitaciones de memoria y tiempo; requisitos de acceso direc-
to a hardware específico; requisitos que afectan a las características del sistema, tales 
como el intercambio de información entre los componentes. 

A lo largo del desarrollo del sistema ha de asegurarse que la asignación de recursos 
cumple con los requisitos establecidos y las limitaciones del hardware. Esto se puede 
comprobar mediante, por ejemplo, el análisis estático o mediante simulaciones. Esto 
incluye comprobar que los requisitos no funcionales del sistema, la planificación tem-

1 Este articulo ha sido subvencionado por el Ministerio de Economía y Competitivi-
dad bajo los proyectos TIN2014- 56158-C4-1-P y TIN2014- 56158-C4-4-P. 
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poral, el control de fallos o la comunicación se cumplen tanto por la partición como 
por el hardware seleccionado. La evaluación de la viabilidad del sistema se lleva a 
cabo por el Integrador del Sistema (SI). 

2.-Objetivos 

El objetivo general de este artículo es definir , diseñar, implementar y probar el 
conjunto de herramientas necesarias para desarrollar un sistema IMA-SP. Para ello se 
definen los siguientes sub-objetivos: 

1. Definir un modelo de datos que describa la información que necesita ser cap-
turada para la definición de una partición, asignación de recursos, configura-
ción de la plataforma, etc, es decir, reflejar la configuración completa del sis-
tema con particiones, así como permitir la evaluación de la viabilidad del sis-
tema.

2. Definir un conjunto apropiado de archivos de configuración y formatos de ar-
chivo correspondientes para capturar el contenido del modelo de datos, te-
niendo en cuenta el intercambio de información junto con la confidencialidad
según se define en el proceso de desarrollo IMA-SP [1].

3. Desarrollar un prototipo del conjunto de herramientas llamado IMA-SP Sys-
tem Design Toolkit (SDT).

4. Demostrar la viabilidad del prototipo desarrollado con un caso de estudio.

3.-Modelo de datos 

El modelo de datos a definir debe incluir la información necesaria para definir los 
recursos de hardware, los requisitos de la aplicación, la asignación de recursos y la 
configuración del kernel de particionado (PK). La información que es específica de 
los contenidos internos de las particiones (por ejemplo, la funcionalidad y la semánti-
ca) no está incluida. Los requisitos del modelo de datos son: 

 El modelo de datos debe capturar los requisitos de las aplicaciones, como por 
ejemplo: requisitos temporales, necesidades de memoria o requisitos especí-
ficos de hardware. 

 El modelo de datos debe capturar las propiedades de la plataforma: procesa-
miento, memoria, comunicación, temporizadores, recursos compartidos, etc. 

 El modelo de datos debe describir la asignación de los recursos físicos a las 
aplicaciones de partición. 

 El modelo de datos debe proporcionar suficiente información para permitir el 
análisis de planificabilidad de la asignación de recursos dada, así como iden-
tificar posibles optimizaciones.  

 El modelo de datos debe permitir capturar la configuración del kernel de par-
ticionado: planes temporales, tablas de asignación de memoria, canales de 
comunicación, health monitoring, etc. 
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 El modelo de datos debe permitir la segregación del modelo completo en di-
ferentes ficheros de forma que puedan ser utilizados por diferentes roles en el 
proceso de desarrollo.  

 El modelo de datos debe permitir reusar datos existentes en un nuevo pro-
yecto. 

 El modelo de datos debe ser coherente y consistente con una semántica y sin-
taxis precisa. 

Los datos del modelo se organizan de la siguiente forma: 

 Modelo de partición. Representa el contrato entre el Proveedor de Aplicación 
(PA) y el Integrador del Sistema (IS). 

o Propiedades de la partición, tareas, puertos de comunicación, requisitos
de memoria.

 Modelo físico. Describe los recursos hardware disponibles para las particiones. 

o Memoria, Procesadores, Interrupciones, periféricos.

 Modelo de sistema IMA-SP. Define la asignación de recursos a las particiones. 

o Asignación de: Memoria, Interrupciones virtuales, recursos hardware,
End to end flows (ETEF).

 Modelo de kernel de particionado (PK). Describe el kernel que proporciona el 
particionado tanto espacial como temporal (TSP). 

o Requisitos de memoria, eventos,   acciones y configuración por defecto
del Health Monitoring, tanto del sistema como de las particiones;

 Modelo de datos del kernel de particionado. Contiene toda la información necesa-
ria para configurar el PK para un proyecto dado.  

o Tabla del Health Monitoring Table, Scheduling Plan, tabla de conexio-
nes de los puertos, tabla de configuración de la memoria.

 Modelo de datos común. Contiene los tipos básicos que utilizan el resto de mode-
los. 

Las dependencias de cada uno de estos sub-modelos que conforman el modelos de 
datos total se muestran en la Figura 1.  
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Figura 1 Dependencias del modelo de datos 

Para especificar el modelo de datos IMA-SP SDT se utilizará el formato ecore, del 
framework de modelado de Eclipse (EMF, Eclipse Modeling Framework) [2].  Los 
ficheros del modelo están en formato XML Meta-data Interchange (XMI) [3]. 

4.-Flujo de trabajo IMA-SP SDT 

Junto con el modelo, también se ha definido el flujo de trabajo para especificar 
cómo las herramientas propuestas se utilizan en el proceso de desarrollo de un sistema 
IMA-SP para generar el modelo de datos del sistema completo.  A continuación se 
resume este flujo de trabajo en sus principales puntos: 

1. El arquitecto del sistema (SA) define el modelo físico y se lo proporciona al Pro-
veedor de Plataforma (PS).

2. El PS define en el modelo de kernel de particionado los siguientes elementos:

a. Requisitos de memoria del kernel.

b. Eventos y acciones del kernel.

3. El PS define la plataforma para los modelos de partición.

4. El PS realiza una asignación de recursos inicial en el modelo de sistema IMA-SP.

5. El PS proporciona los modelos de datos al SI.

6. El SI define el número de particiones y sus propiedades.
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7. El PA o el SI define los puertos, tareas y recursos requeridos por la partición en
el modelo de partición.

8. El SI define la tabla del health monitoring, la tabla de conexiones de los puertos,
la tabla de asignación de recursos y el modelo temporal basado en ETEFs. Esto lo
hace en el modelo de sistema IMA-SP y en el modelo de kernel de particionado.

9. El SI realiza un análisis de planificabilidad del modelo de datos completo y al-
macena la configuración de esta asignación de recursos en el modelo de datos del
kernel de particionado en la parte de configuración.

10. El SI genera el fichero de configuración y el modelo redactado. El modelo redac-
tado se utiliza para validar una sola partición. De este modo se elimina del mode-
lo toda la información de otras particiones pero manteniendo la coherencia en el
uso de recursos total.

5.-Requisitos de IMA-SP SDT 

El modelo de datos descrito en el apartado 3 se ha usado como base para definir los 
requisitos del conjunto de herramientas IMA-SP SDT que trabaja con este modelo. 
Las funcionalidades mas importantes del IMA-SP SDT son: 

 Asignación de recursos. Esta parte era un lento proceso manual realizado por el 
SI que debe encajar las necesidades de recursos de las particiones con el hardwa-
re disponible.  

 Análisis de planificabilidad. En esta fase, debe validarse que la asignación de 
recursos anterior es realizable, es decir, que los requisitos de cada partición se 
cumplen con el hardware disponible. Este proceso suele ser automático.  

 Redacción. El modelo redactado se utiliza para validar una sola partición. De 
este modo se elimina del modelo toda la información de otras particiones pero 
manteniendo la coherencia en el uso de recursos total.  

 Configuración de la plataforma. Con el modelo completo y validado, en esta 
fase se crea el fichero estático  de configuración para el kernel seleccionado. 

6.-Diseño de IMA-SP SDT 

Con el modelo de datos y los requisitos que debe cumplir el conjunto de herra-
mientas se diseña el  IMA-SP SDT. 
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Figura 2 Arquitectura IMA-SP SDT  

La arquitectura general se presenta en la Figura 2. El proceso de definición y desa-
rrollo de un sistema IMA-SP implica los siguientes pasos y herramientas: 

1. Definición inicial del modelo. Para ello se utiliza la herramienta EEI (Edit. Ex-
port and Import). Esta herramienta es un editor de EMF en la cual cada rol intro-
duce la información inicial (definición de recursos hardware en el modelo físico
por el SI,  definición de requisitos de cada partición por cada PA y definición el
kernel de particionado por el PS).

2. En el siguiente paso se realiza la asignación de recursos en función de las necesi-
dades de cada aplicación y del kernel. Esto lo realiza el SI exportando el modelo
emf para poder ser importado por la herramienta Xamber. Xamber será la herra-
mienta encargada de realizar de forma automática esta asignación de recursos.

3. Xamber proporciona una representación gráfica del modelo de datos permitiendo
ejecutar el planificador para generar el plan temporal y la asignación de memoria.

4. Una vez asignados todos los recursos por Xamber, el modelo de datos está com-
pleto. El SI puede entonces importar desde EEI el proyecto de Xamber para así
tener el modelo completo en EMF.

5. Al mismo tiempo, el SI puede generar el fichero de configuración del sistema en
Xamber. Xamber es capaz de generar este fichero para XtratuM que es el kernel
de particionado seleccionado para realizar el caso de uso que validará la bondad
de IMA-SP SDT.

6. Para verificar que el fichero de configuración generado se corresponde con el
modelo de datos en EMF, la herramienta VT comprueba la coherencia y correc-
ción de ambos.
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Estos pasos deben seguirse de forma manual por los distintos actores del proceso 
de desarrollo. De todas formas, si se salta algún paso, EEI, Xamber y V son vcapaces 
de detectar la inconsistencia o falta de datos y avisar sin que se produzcan errores. 

7.-Demostrador IMA-SP SDT 

El caso de uso para demostrar la bondad y utilidad de las herramientas propuestas 
fue el Caso de Uso B del proyecto IMA-SP. El sistema está compuesto por 3 particio-
nes: 

 Partición de sistema: responsable de la supervisión del sistema y comunica-
ción entre particiones e hipervisor. 

 Partición MIRAS: Responsable del manejo de la instrumentación para los 
experimentos de la misión SMOS (Soil Moisture and Ocean Salinity). 

 Partición AOCS: responsable de las aplicaciones de guiado y control del sa-
télite. 

El hypervisor utilizado es XtratuM y los requerimientos de hardware son: 

 Procesador LEON3. 

 Reloj del procesador a 50Mhz. 

 48 MB SDRAM. 

Con  el conjunto de herramientas IMA-SP SDT se definió el flujo de trabajo y así 
se configuró la totalidad del sistema siguiendo los siguientes pasos: 

1. Definición del modelo físico por el SI con EEI.

2. Definición del modelo de plataforma por el SI con EEI.

3. Definición del modelo de kernel de particionado por el PS con EEI.

4. Definición de los modelos de partición por los AS con EEI.

5. Definición  de conexiones de comunicación entre particiones por SI con EEI.

6. Asignación de recursos por el SI con Xamber.

7. Creación del fichero de configuración para XtratuM por el SI con Xamber.

8. Importación del modelo completo por el SI con EEI.
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9. Verificación de la corrección y coherencia de modelo y fichero de configura-
ción por el SI con VT.

Figura 3 Flujo de trabajo IMA-SP 

En la Figura 3 se muestra el flujo de trabajo descrito anteriormente. Los pasos 1 a 5 
se corresponden con el recuadro `01 Agnostic Model Definition` realizado con la 
herramienta EEI. En la Figura 4 se puede ver el aspecto de esta herramienta.  
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Figura 4 Herramienta EEI 

Previo al paso 6, es necesario exportar el modelo de datos al formato de Xamber, 
por ello el recuadro ‘02 Equivalent Xamber Model’ es la entrada a la herramienta 
Xamber (Figura 5). 

Figura 5 Herramienta Xamber 
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Una vez asignados todos los recursos se genera, por un lado el fichero de configu-
ración del sistema en formato XMCF y, por otro lado, el modelo de datos de Xamber 
(con asignación de recursos) se importa desde la herramienta EI. Con el modelo de 
datos y el fichero XMCF, se comprueba mediante la herramienta VT (Figura 6) si 
estos dos son coherentes entre sí. 

Figura 6 Herramienta VT  

8.-Resultados 

El resultado de utilizar el conjunto de herramientas desarrollado es la configura-
ción del sistema (fichero XMCF y modelo de datos agnóstico completo). Por motivos 
de confidencialidad no se puede mostrar el contenido del fichero. Sin la existencia de 
las herramientas desarrolladas tendría que haberse generado la configuración a mano. 
Esto es perfectamente posible cuando hay pocas particiones en el caso de la asigna-
ción de memoria. Pero cuando hay muchas particiones o en el caso de la asignación 
de recursos temporales, es imprescindible contar con la ayuda de herramientas que 
automaticen el proceso, por lo que el conjunto de herramientas IMA-SDT supone un 
ahorro de tiempo importante en la generación de la configuración del sistema. 

9.-Conclusiones y trabajo futuro 

En este trabajo se ha descrito la definición, diseño e implementación de un conjun-
to de herramientas para la configuración de sistemas particionados que siguen la ar-
quitectura IMA-SP. Se ha definido completamente el modelo de datos y se ha organi-
zado siguiendo los roles definidos en el proceso de desarrollo IMA-SP. Con el desa-
rrollo de un caso de estudio se ha demostrado su viabilidad. 

Como trabajo futuro se espera ampliar el conjunto de herramientas para soportar la 
arquitectura multinúcleo, alinear el modelo de datos con la arquitectura OSRA (On-
Board Software Reference Architecture) y soportar la configuración de otros kernels 
de particionado.  
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Resumen. Los planificadores EDF (Earliest Deadline First) on-line calculan los 
plazos de planificación en tiempo de ejecución y se utilizan habitualmente en 
sistemas de tiempo real laxo. En este trabajo se propone una interpretación de 
dos de estos algoritmos de planificación, EQS (Equal Slack) y EQF (Equal Fle-
xibility), para su adaptación a sistemas distribuidos de tiempo real estricto en los 
que la asignación de parámetros de planificación se realiza off-line, es decir, antes 
de la ejecución del sistema. La adaptación propuesta permite asignar plazos de 
planificación en sistemas planificados por EDF, pero también permite asignar 
prioridades en sistemas planificados por prioridades fijas. Los resultados obteni-
dos en la evaluación de los algoritmos propuestos los colocan como los más ade-
cuados para planificar sistemas en los que los plazos son superiores a los perio-
dos, circunstancia que suele ser habitual en los sistemas distribuidos, y secuencias 
largas de tareas y mensajes en respuesta a los eventos. 

Palabras clave: tiempo real, sistemas distribuidos, optimización, prioridades 
fijas, EDF. 

1 Introducción1

La política de planificación EDF (Earliest Deadline First) continúa captando la aten-
ción de investigadores en los ámbitos académico e industrial, en especial por los bene-
ficios que se pueden obtener en el incremento del uso de los recursos procesadores. 
Podemos encontrar planificadores EDF en (1) lenguajes de tiempo real como Ada [1] 
o Java (RTSJ [2]), (2) en sistemas operativos de tiempo real como SHaRK [3], ERIKA
[4], y OSEK/VDX (implementado en el nivel de aplicación) [5], (3) en redes de comu-
nicaciones de tiempo real como el bus CAN [6] u otras de propósito general [7], o (4) 
en software de intermediación de tiempo real como RT-CORBA [8].  

Por otra parte, en la actualidad es común encontrarnos con sistemas de tiempo real 
constituidos por varios procesadores conectados mediante una o varias redes de comu-
nicación, por lo que las aplicaciones que se ejecutan en ellos tienen una naturaleza dis-
tribuida. Incluso los actuales procesadores con varios núcleos (en particular los many-
core) permiten concebir las aplicaciones como si fueran distribuidas. En estos sistemas 

1  Este trabajo ha sido financiado en parte por el Gobierno de España en el proyecto TIN2014-
56158-C4-2-P (M2C2). 
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se pueden tener secuencias de tareas y mensajes que se ejecutan en diferentes procesa-
dores, o son enviados por diferentes redes de comunicaciones en respuesta a los eventos 
que se generan en el entorno. 

Sobre los sistemas distribuidos planificados por EDF se suelen aplicar técnicas de 
asignación de plazos de planificación que normalmente hacen una distribución de los 
requisitos temporales en función de los tiempos de ejecución de peor caso [9][10][11]. 
En un trabajo reciente [12] demostramos que en algunos casos la aplicación de estas 
técnicas a EDF obtenía unos resultados muy pobres en cuanto a la utilización que se 
podía alcanzar en los recursos procesadores, y propusimos nuevas técnicas de asigna-
ción de plazos que rompían con la regla de que la suma de los plazos asignados a una 
secuencia de tareas debía cumplir con el requisito temporal establecido. 

En este trabajo, nos centramos en dos algoritmos de planificación, EQS (Equal
Slack) y EQF (Equal Flexibility), que fueron propuestos en [13] para la asignación on-
line de plazos de planificación en sistemas de tiempo real laxo, y que se han seguido 
utilizando con este fin [14][15][16]. Estos algoritmos tampoco cumplen con la mencio-
nada regla de suma de plazos de planificación, y el objetivo es hacer una interpretación 
de los mismos para obtener nuevos métodos de asignación off-line de parámetros de 
planificación, que puedan aplicarse por tanto a sistemas de tiempo real estricto. Aunque 
estos algoritmos están pensados para EDF, en este trabajo se estudiará también su com-
portamiento en la asignación a planificadores de prioridades fijas (FP, Fixed Priority).

El documento queda organizado de la siguiente manera. En el apartado 2 se describe 
el modelo de sistema distribuido utilizado en este trabajo. En el apartado 3 se hace un 
breve repaso de las técnicas de asignación de parámetros de planificación en sistemas 
distribuidos con las que se compararán los resultados. El apartado 4 trata sobre el pro-
ceso de interpretación de los algoritmos EQS y EQF de asignación de plazos de plani-
ficación para su adaptación como técnicas de asignación off-line. El estudio del rendi-
miento de estos dos algoritmos con respecto a las técnicas existentes se presenta en el 
apartado 5. Por último, en el apartado 6 se plantean las conclusiones de este trabajo. 

2 Modelo del sistema 

Se utiliza el modelo MAST [17][18] de sistemas distribuidos, que está alineado con 
el estándar MARTE [19] del OMG (Object Management Group). El sistema está com-
puesto por varios recursos procesadores (CPUs y redes de comunicaciones) que pueden 
usar planificación FP o EDF. El modelo de tareas está compuesto por flujos de principio 
a fin (flujos e2e) distribuidos, que son activados de manera periódica o esporádica con 
un intervalo mínimo entre llegadas. Cada flujo e2e Γi está compuesto por un conjunto 
Ni de actividades que pueden ser tareas ejecutando en un procesador o mensajes envia-
dos a través de la red de comunicaciones. Cada actividad se activa cuando finaliza la 
ejecución de la anterior y está estáticamente asignada a un procesador o red. Con este 
modelo, el análisis de planificabilidad de los mensajes en las redes es similar al de las 
tareas en los procesadores. 

La Figura 1 muestra un ejemplo de un flujo e2e sencillo con tres actividades, cada 
una ejecutando en un recurso procesador (PR k) distinto. La llegada del evento externo 

ei activa el flujo e2e con su periodo Ti. Cada actividad τij tiene asociado un tiempo de 
ejecución de peor caso (Cij), y un tiempo de ejecución de mejor caso (Cb

ij). Los requi-
sitos de tiempo que se consideran son los plazos de principio a fin, Di, medidos desde 
la llegada del evento externo hasta que finaliza la última actividad del flujo e2e. Los 
plazos pueden ser mayores que los periodos. Cada actividad puede tener asignado un 
offset (Φij), que indica la cantidad mínima de tiempo que debe transcurrir desde la lle-
gada del evento externo hasta que la actividad pueda activarse. 

Fig. 1. Flujo de principio a fin (Γi) con 3 actividades 

Para cada actividad τij se define su tiempo de respuesta de peor caso (o una cota 
superior de éste) Rij como la cantidad de tiempo máximo que tarda la actividad en eje-
cutarse contado desde que llega el evento externo. Similarmente se define el tiempo de 
respuesta de mejor caso (o una cota inferior de éste) Rb

ij. Estos valores de los tiempos 
de respuesta se obtienen tras la aplicación de una técnica de análisis de planificabilidad. 
Si los tiempos de respuesta de peor caso son menores o iguales que sus plazos asocia-
dos, se dice que el sistema es planificable.

Debido a las relaciones de precedencia en los flujos e2e, las activaciones pueden 
tener jitter de activación (Jij), que es la variación máxima que puede experimentar la 
actividad τij entre sus instantes de activación. Similarmente, el evento externo puede 
tener jitter.

Cada actividad se planifica utilizando su parámetro de planificación, que puede ser 
una prioridad fija (Pij) para planificación FP, o un plazo de planificación para planifi-
cación EDF. Los plazos de planificación son valores utilizados para planificar, pero no 
representan un requisito temporal. Dependiendo de si el sistema distribuido tiene sus 
relojes sincronizados o no, distinguimos dos tipos de plazos de planificación: 

• Plazos globales de planificación (SDij), que toman como referencia el instante de
activación del flujo e2e. Hacer uso de este tipo de plazos de planificación requiere 
sincronización en los relojes, y por ello a este tipo de planificación lo llamamos GC-
EDF (Global-Clock EDF). 

• Plazos locales de planificación (Sdij), que toman como referencia la propia activación 
de la actividad. Este esquema no requiere sincronización en los relojes, y por lo tanto 
lo llamamos planificación LC-EDF (Local-Clock EDF).  
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Debido a las relaciones de precedencia en los flujos e2e, las activaciones pueden 
tener jitter de activación (Jij), que es la variación máxima que puede experimentar la 
actividad τij entre sus instantes de activación. Similarmente, el evento externo puede 
tener jitter.

Cada actividad se planifica utilizando su parámetro de planificación, que puede ser 
una prioridad fija (Pij) para planificación FP, o un plazo de planificación para planifi-
cación EDF. Los plazos de planificación son valores utilizados para planificar, pero no 
representan un requisito temporal. Dependiendo de si el sistema distribuido tiene sus 
relojes sincronizados o no, distinguimos dos tipos de plazos de planificación: 

• Plazos globales de planificación (SDij), que toman como referencia el instante de
activación del flujo e2e. Hacer uso de este tipo de plazos de planificación requiere 
sincronización en los relojes, y por ello a este tipo de planificación lo llamamos GC-
EDF (Global-Clock EDF). 

• Plazos locales de planificación (Sdij), que toman como referencia la propia activación 
de la actividad. Este esquema no requiere sincronización en los relojes, y por lo tanto 
lo llamamos planificación LC-EDF (Local-Clock EDF).  
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Además del modelo, MAST también proporciona un conjunto de herramientas de 
análisis y optimización de sistemas distribuidos [20]. Las técnicas de análisis determi-
nan la planificabilidad de los sistemas calculando tiempos de respuesta de peor caso, 
que se comparan con los plazos impuestos. Para sistemas distribuidos, en MAST se 
implementa el análisis holístico para FP [21], GC-EDF [22] y LC-EDF [10]. En MAST 
también se ofrece una variedad de análisis basados en offsets que reducen el pesimismo 
del análisis holístico, y que se implementan para planificación FP [23][24][25], GC-
EDF [26] y LC-EDF [27]. Por último, en MAST también se implementan diferentes 
técnicas de asignación de parámetros de planificación que serán utilizadas en este tra-
bajo para la evaluación de los algoritmos propuestos. Las técnicas de asignación dispo-
nibles se tratan en el siguiente apartado. 

3 Asignación de parámetros de planificación 

Las técnicas de asignación de parámetros de planificación son de vital importancia 
en el desarrollo de sistemas de tiempo real. Debido al elevado número de combinacio-
nes de actividades y parámetros de planificación que pueden probarse en un sistema 
distribuido, es trivial comprobar que encontrar la asignación óptima es un problema 
NP-difícil [28][29]. Por lo tanto, se hace necesario el uso de técnicas no óptimas, pero 
que sean tratables computacionalmente. 

Para la asignación de prioridades fijas se propuso el algoritmo HOPA [30] (Heuristic 
Optimized Priority Assignment), que es un algoritmo heurístico que hace uso de los 
tiempos de respuesta de peor caso para asignar y optimizar prioridades fijas en sistemas 
distribuidos. HOPA es capaz de planificar un mayor número de sistemas, y en menos 
tiempo, que otros algoritmos de propósito general como el templado simulado [30]. 

En cuanto a sistemas EDF, Liu [9] destaca los siguientes algoritmos de reparto del 
plazo de principio a fin: UD, en el que los plazos de planificación son iguales a los de 
principio a fin; ED, en el que los plazos de planificación son iguales a los de principio 
a fin, pero se restan los tiempos de ejecución de peor caso de las actividades posteriores 
en el flujo e2e; PD, en el que los plazos de principio a fin se reparten de manera pro-
porcional a los tiempos de ejecución de cada actividad; y NPD, que es similar a PD, 
pero en el que además se tiende a dar plazos más largos en aquellos procesadores más 
cargados.

Con el objetivo de mejorar la capacidad de planificación de estos algoritmos de re-
parto, y utilizando como base el algoritmo HOPA, se definió el algoritmo HOSDA para 
la asignación de plazos de planificación en sistemas GC-EDF [31] y LC-EDF [10]. Al 
igual que HOPA, utiliza los tiempos de respuesta de peor caso obtenidos por alguna 
técnica de análisis de planificabilidad para asignar y optimizar plazos de planificación. 

Estas técnicas que se han destacado están diseñadas para trabajar únicamente en sis-
temas distribuidos con una única política de planificación. Para superar esta limitación, 
se propuso el algoritmo heurístico HOSPA [11], que es una fusión entre HOPA y 
HOSDA para asignar tanto prioridades fijas como plazos de planificación en sistemas 
distribuidos en los que conviven diferentes políticas de planificación (sistemas hetero-
géneos). En [11] además se introduce el concepto de plazo virtual, que es un número 

intermedio que se transformará en el parámetro de planificación correspondiente: prio-
ridad fija para FP, o plazo de planificación para EDF. Este plazo virtual se puede utilizar 
para aplicar los algoritmos de reparto de plazos en sistemas con políticas para las cuales 
no fueron diseñados. HOSPA será uno de los algoritmos utilizados en este trabajo como 
referencia para la evaluación de las nuevas propuestas. 

4 Interpretación de los algoritmos EQS y EQF para la 
asignación off-line de parámetros de planificación 

El objetivo es interpretar los algoritmos EQS (Equal Slack) y EQF (Equal Flexibi-
lity) propuestos en [13] para que puedan producir plazos virtuales fijos que luego se 
puedan transformar en plazos de planificación locales, globales o en prioridades fijas. 
Así pues, como primer paso estudiamos la formulación original de estos algoritmos, 
que producen plazos globales de planificación, y la adaptamos al modelo de flujo e2e 
que utilizamos. 

El algoritmo EQS asigna los plazos dividiendo equitativamente el slack entre las 
actividades del flujo e2e, entendiendo slack como la diferencia entre el plazo y el 
tiempo de respuesta de peor caso. Como a priori no se conocen los tiempos de res-
puesta, utiliza los tiempos de ejecución de peor caso como una estimación optimista de 
este tiempo de respuesta de peor caso. La ecuación de EQS en su formulación original 
se muestra a continuación [13]: 

 (1)

donde los términos en los que se expresa tienen los siguientes significados de acuerdo 
a los conceptos definidos en nuestro modelo: 

• dl(Ti): plazo absoluto asignado a la actividad i-ésima del flujo e2e.
• ar(Ti): instante de activación de la actividad i-ésima del flujo e2e.
• pex(Ti): tiempo de ejecución de peor caso de la actividad i-ésima del flujo e2e.
• dl(T): plazo absoluto de principio a fin del flujo e2e.
• m: número de actividades en el flujo e2e.

El algoritmo EQS original descrito en la ecuación (1) está pensado para su ejecución 
on-line, y asigna plazos globales a las actividades teniendo en cuenta los instantes de 
activación de éstas. Sin embargo, en nuestro modelo pensado para herramientas de asig-
nación off-line, estos instantes de activación de las actividades se desconocen. Para 
adaptar la ecuación (1) a la formulación del modelo MAST que usamos, asumimos que 
los instantes de activación de las actividades ocurren en el instante cero, lo que significa 
que los plazos virtuales (Vd) obtenidos toman como referencia la activación del flujo 
e2e (plazos globales de planificación). Así, el algoritmo adaptado se muestra en la si-
guiente ecuación: 
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intermedio que se transformará en el parámetro de planificación correspondiente: prio-
ridad fija para FP, o plazo de planificación para EDF. Este plazo virtual se puede utilizar 
para aplicar los algoritmos de reparto de plazos en sistemas con políticas para las cuales 
no fueron diseñados. HOSPA será uno de los algoritmos utilizados en este trabajo como 
referencia para la evaluación de las nuevas propuestas. 

4 Interpretación de los algoritmos EQS y EQF para la 
asignación off-line de parámetros de planificación 

El objetivo es interpretar los algoritmos EQS (Equal Slack) y EQF (Equal Flexibi-
lity) propuestos en [13] para que puedan producir plazos virtuales fijos que luego se 
puedan transformar en plazos de planificación locales, globales o en prioridades fijas. 
Así pues, como primer paso estudiamos la formulación original de estos algoritmos, 
que producen plazos globales de planificación, y la adaptamos al modelo de flujo e2e 
que utilizamos. 

El algoritmo EQS asigna los plazos dividiendo equitativamente el slack entre las 
actividades del flujo e2e, entendiendo slack como la diferencia entre el plazo y el 
tiempo de respuesta de peor caso. Como a priori no se conocen los tiempos de res-
puesta, utiliza los tiempos de ejecución de peor caso como una estimación optimista de 
este tiempo de respuesta de peor caso. La ecuación de EQS en su formulación original 
se muestra a continuación [13]: 

 (1)

donde los términos en los que se expresa tienen los siguientes significados de acuerdo 
a los conceptos definidos en nuestro modelo: 

• dl(Ti): plazo absoluto asignado a la actividad i-ésima del flujo e2e.
• ar(Ti): instante de activación de la actividad i-ésima del flujo e2e.
• pex(Ti): tiempo de ejecución de peor caso de la actividad i-ésima del flujo e2e.
• dl(T): plazo absoluto de principio a fin del flujo e2e.
• m: número de actividades en el flujo e2e.

El algoritmo EQS original descrito en la ecuación (1) está pensado para su ejecución 
on-line, y asigna plazos globales a las actividades teniendo en cuenta los instantes de 
activación de éstas. Sin embargo, en nuestro modelo pensado para herramientas de asig-
nación off-line, estos instantes de activación de las actividades se desconocen. Para 
adaptar la ecuación (1) a la formulación del modelo MAST que usamos, asumimos que 
los instantes de activación de las actividades ocurren en el instante cero, lo que significa 
que los plazos virtuales (Vd) obtenidos toman como referencia la activación del flujo 
e2e (plazos globales de planificación). Así, el algoritmo adaptado se muestra en la si-
guiente ecuación: 
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(2)

El algoritmo EQF original también se basa en el reparto del slack (definido de la 
misma manera que en EQS), pero lo realiza de manera proporcional a los tiempos de 
ejecución de cada actividad. Para ello define un nuevo concepto llamado “flexibilidad” 
(flexibility), que es la ratio entre el slack y el tiempo de respuesta (o una estimación de 
éste). La ecuación de EQF en su formulación original se describe a continuación [13]: 

 (3) 

donde los términos en los que se expresa son los utilizados en EQS. 
Adaptamos la ecuación original de EQF para la asignación de plazos virtuales de 

planificación definidos de acuerdo con nuestro modelo. Para ello seguimos el mismo 
criterio que aplicamos a EQS, asumiendo la activación de las actividades en el instante 
cero. La formulación de EQF adaptada al modelo MAST de flujo e2e se muestra en la 
siguiente ecuación: 

(4)

En realidad, las adaptaciones que proponemos de EQS y EQF obtienen plazos vir-
tuales de planificación que razonablemente sólo estarían indicados para su uso con pla-
nificación GC-EDF. Así pues, es necesaria una interpretación de estos plazos virtuales 
para su transformación en parámetros de planificación [11]. Para planificación FP, los 
plazos virtuales se transforman en prioridades fijas utilizando el criterio Deadline Mo-
notonic en cada recurso procesador. Para planificación GC-EDF y LC-EDF, los plazos 
virtuales se usan directamente como plazos de planificación. En el caso de LC-EDF, se 
están utilizando plazos locales de planificación que incumplen la regla mencionada en 
la introducción relativa a que la suma de los plazos locales de planificación en un flujo 
e2e cumplan con el requisito temporal impuesto. Como se demuestra en [12], esta regla 
que parece muy razonable no es en absoluto necesaria, e incluso tiene consecuencias 
negativas en el rendimiento que se puede obtener con la planificación LC-EDF. 

5 Evaluación

En este apartado, evaluamos el rendimiento de la interpretación de EQS y EQF pro-
puesta cuando se aplica en sistemas distribuidos de tiempo real cuya planificación se 
realiza off-line. Para ello, se hace una comparación con la aplicación de las técnicas de 
asignación que hemos introducido en el apartado 3, para las diferentes políticas de pla-
nificación que tratamos en el apartado 2: FP, GC-EDF y LC-EDF. En esta evaluación 
utilizamos la herramienta GEN4MAST [32], que permite generar un conjunto de prue-
bas lo suficientemente amplio para obtener resultados estadísticamente relevantes, y 
permite además la aplicación automática de las técnicas de asignación bajo estudio. 

Las características del conjunto de sistemas sintéticos generado se plantean con dos 
objetivos principales: (1) abarcar un conjunto amplio de sistemas lo suficientemente 
complejos como para dar validez a los resultados, y (2) que el estudio requiera un 
tiempo total de ejecución razonable. Bajo estas dos premisas, todos los sistemas gene-
rados poseen las siguientes características básicas: 

• Poseen 10 flujos e2e y 5 recursos procesadores.
• Los flujos e2e no recorren el mismo recurso procesador en más de una ocasión. Esto

sólo es posible si el número de actividades en el flujo e2e es menor o igual que el 
número de recursos procesadores. Cuando esta condición no se cumple, la localiza-
ción de las actividades se realiza de forma aleatoria. 

• Los periodos se seleccionan de forma aleatoria en el rango [100,1000] utilizando una
distribución de probabilidad logarítmica-uniforme [33]. 

• Los tiempos de ejecución de peor caso de las actividades se calculan con el algoritmo
UUnifast [34]. Los tiempos de ejecución de mejor caso son iguales a cero. Todos los 
recursos procesadores tienen la misma utilización.  

A partir de estas características básicas, generamos el conjunto de sistemas de estu-
dio variando otras tres características fundamentales de éstos: 

• Plazos de principio a fin: se generan sistemas de forma que la ratio Di/Ti vaya to-
mando todos los valores en el conjunto {1,2,4,6,8,10,12,14,16,18,20}. Estas varia-
ciones se hacen con sistemas con 10 actividades por flujo e2e. 

• Número de actividades en los flujos e2e con valores en el conjunto
{4,6,8,10,12,14,16,18,20}. Estas variaciones se hacen con plazos de principio a fin 
Di=Ni*Ti para sistemas FP y LC-EDF, y Di=5*Ti para sistemas GC-EDF, donde Ni
y Ti son respectivamente el número de actividades y el periodo de los flujos e2e. 

• Series de utilizaciones medias del sistema en el rango [10, 96](%), con variación del
1%. Esta generación de series se realiza para todos los sistemas. 

Para obtener resultados estadísticamente relevantes, se generan 30 sistemas con cada 
una de las combinaciones de las características evaluadas. Una vez generado el con-
junto de sistemas, se aplican sobre éste las técnicas de asignación de parámetros de 
planificación que se han citado previamente: UD, ED, PD, EQS, EQF y HOSPA. Estu-
diaremos por separado las tres políticas de planificación (FP, LC-EDF y GC-EDF) y en 
todos los casos utilizaremos el análisis holístico [21][22][10] para determinar la plani-
ficabilidad del sistema. Cómo métrica para comparar el rendimiento de las diferentes 
técnicas, nos centraremos en observar cuál es la utilización máxima planificable (UMP) 
alcanzada por cada una de las técnicas de asignación utilizada. Una UMP mayor indica 
que la asignación de parámetros de planificación fue capaz de encontrar una solución 
planificable para sistemas con mayor carga computacional. 

En la Figura 2 se muestra la UMP media obtenida por las diferentes técnicas cuando 
se utilizan para asignar prioridades en planificación FP. En el estudio de la UMP en 
función de los plazos de principio a fin (Figura 2a) observamos dos zonas diferenciadas. 
En primer lugar, para plazos de principio a fin pequeños (Di=Ti), las mejores técnicas 
son HOSPA y PD, que consiguieron planificar sistemas que en promedio tenían un 30% 
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Las características del conjunto de sistemas sintéticos generado se plantean con dos 
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• Los flujos e2e no recorren el mismo recurso procesador en más de una ocasión. Esto

sólo es posible si el número de actividades en el flujo e2e es menor o igual que el 
número de recursos procesadores. Cuando esta condición no se cumple, la localiza-
ción de las actividades se realiza de forma aleatoria. 

• Los periodos se seleccionan de forma aleatoria en el rango [100,1000] utilizando una
distribución de probabilidad logarítmica-uniforme [33]. 

• Los tiempos de ejecución de peor caso de las actividades se calculan con el algoritmo
UUnifast [34]. Los tiempos de ejecución de mejor caso son iguales a cero. Todos los 
recursos procesadores tienen la misma utilización.  

A partir de estas características básicas, generamos el conjunto de sistemas de estu-
dio variando otras tres características fundamentales de éstos: 

• Plazos de principio a fin: se generan sistemas de forma que la ratio Di/Ti vaya to-
mando todos los valores en el conjunto {1,2,4,6,8,10,12,14,16,18,20}. Estas varia-
ciones se hacen con sistemas con 10 actividades por flujo e2e. 

• Número de actividades en los flujos e2e con valores en el conjunto
{4,6,8,10,12,14,16,18,20}. Estas variaciones se hacen con plazos de principio a fin 
Di=Ni*Ti para sistemas FP y LC-EDF, y Di=5*Ti para sistemas GC-EDF, donde Ni
y Ti son respectivamente el número de actividades y el periodo de los flujos e2e. 

• Series de utilizaciones medias del sistema en el rango [10, 96](%), con variación del
1%. Esta generación de series se realiza para todos los sistemas. 

Para obtener resultados estadísticamente relevantes, se generan 30 sistemas con cada 
una de las combinaciones de las características evaluadas. Una vez generado el con-
junto de sistemas, se aplican sobre éste las técnicas de asignación de parámetros de 
planificación que se han citado previamente: UD, ED, PD, EQS, EQF y HOSPA. Estu-
diaremos por separado las tres políticas de planificación (FP, LC-EDF y GC-EDF) y en 
todos los casos utilizaremos el análisis holístico [21][22][10] para determinar la plani-
ficabilidad del sistema. Cómo métrica para comparar el rendimiento de las diferentes 
técnicas, nos centraremos en observar cuál es la utilización máxima planificable (UMP) 
alcanzada por cada una de las técnicas de asignación utilizada. Una UMP mayor indica 
que la asignación de parámetros de planificación fue capaz de encontrar una solución 
planificable para sistemas con mayor carga computacional. 

En la Figura 2 se muestra la UMP media obtenida por las diferentes técnicas cuando 
se utilizan para asignar prioridades en planificación FP. En el estudio de la UMP en 
función de los plazos de principio a fin (Figura 2a) observamos dos zonas diferenciadas. 
En primer lugar, para plazos de principio a fin pequeños (Di=Ti), las mejores técnicas 
son HOSPA y PD, que consiguieron planificar sistemas que en promedio tenían un 30% 
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de utilización. En esta zona, EQS, EQF, ED y UD obtienen un rendimiento claramente 
inferior, con alrededor de un 20% de UMP media. Por otro lado, a medida que los 
plazos de principio a fin aumentan, la UMP media de EQS y EQF crece a un ritmo 
superior que el del resto de técnicas. Observamos que a partir de aproximadamente 
Di=4*Ti, EQF adelanta a HOSPA, convirtiéndose en la técnica que mayores UMP me-
dias obtiene.

Fig. 2. UMP media (%) para sistemas planificados con FP: (a) diferentes plazos de principio a 
fin; (b) diferentes números de actividades por flujo e2e. 

Si observamos los resultados para sistemas con diferentes números de actividades 
por flujo e2e (Figura 2b), también se distinguen dos zonas. Mientras que para 4 activi-
dades/flujo e2e el algoritmo HOSPA es el que mayor UMP media obtuvo (90%), a 
partir de 6 actividades/flujo EQF adelanta a HOSPA en términos de UMP media. La 
diferencia de rendimiento reportada entre EQF y HOSPA aumenta a medida que los 
flujos e2e son más largos. Para flujos e2e con 20 actividades, EQF posee una UMP 
media 17% superior a la obtenida por HOSPA. 

En la Figura 3 se muestran los resultados de las diferentes técnicas bajo estudio 
cuando se utilizan para asignar plazos globales de planificación para GC-EDF. En este 
caso, y a diferencia de lo observado previamente para FP, se comprueba que el rendi-
miento de EQS y EQF se ve claramente superado por HOSPA, tanto para diferentes 
plazos de principio a fin (Figura 3a), como de números de actividades por flujo e2e 
(Figura 3b). Cabe notar que para los resultados de la Figura 3b se está utilizando un 

plazo de principio a fin Di=5*Ti. Esta modificación se realiza a la vista del rendimiento 
de HOSPA y PD para plazos de principio a fin superiores a Di=4*Ti (ver Figura 3a). en 
el que consiguen planificar sistemas con hasta el 96% de utilización (la máxima gene-
rada). Este rendimiento se asemeja al de la planificación EDF en sistemas monoproce-
sadores y tareas independientes.  

Fig. 3. UMP media (%) para sistemas planificados con GC-EDF: (a) diferentes plazos de prin-
cipio a fin; (b) diferentes números de actividades por flujo e2e. 

Por último, en la Figura 4 se evalúa el rendimiento de las diferentes técnicas bajo 
estudio cuando asignan plazos locales de planificación para LC-EDF. En este caso, los 
algoritmos HOSPA y PD se modifican utilizando el criterio LC-EDF-GSD propuesto 
en [12] para asignar plazos locales de planificación con valores equivalentes a plazos 
globales. El motivo es comparar las nuevas propuestas con las que obtienen los mejores 
resultados, que como se demuestra en [12] consiste en el uso de este criterio para la 
asignación de plazos locales de planificación en LC-EDF. A la vista de los resultados 
mostrados en la figura, y al contrario de lo observado para planificación GC-EDF, el 
algoritmo EQF aquí posee un rendimiento que en promedio supera al de las técnicas 
existentes, aventajando a HOSPA en hasta un 7% en términos de UMP media. La su-
perioridad de EQF en UMP media se mantiene en todos los casos estudiados, salvo para 
plazos de principio a fin iguales a los periodos (Figura 4a), en el que todas las técnicas 
obtienen una UMP media en torno al 20%. 
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Por último, en la Figura 4 se evalúa el rendimiento de las diferentes técnicas bajo 
estudio cuando asignan plazos locales de planificación para LC-EDF. En este caso, los 
algoritmos HOSPA y PD se modifican utilizando el criterio LC-EDF-GSD propuesto 
en [12] para asignar plazos locales de planificación con valores equivalentes a plazos 
globales. El motivo es comparar las nuevas propuestas con las que obtienen los mejores 
resultados, que como se demuestra en [12] consiste en el uso de este criterio para la 
asignación de plazos locales de planificación en LC-EDF. A la vista de los resultados 
mostrados en la figura, y al contrario de lo observado para planificación GC-EDF, el 
algoritmo EQF aquí posee un rendimiento que en promedio supera al de las técnicas 
existentes, aventajando a HOSPA en hasta un 7% en términos de UMP media. La su-
perioridad de EQF en UMP media se mantiene en todos los casos estudiados, salvo para 
plazos de principio a fin iguales a los periodos (Figura 4a), en el que todas las técnicas 
obtienen una UMP media en torno al 20%. 
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Fig. 4. UMP media (%) para sistemas planificados con LC-EDF: (a) diferentes plazos de princi-
pio a fin; (b) diferentes números de actividades por flujo e2e. 

6 Conclusiones

En este trabajo se ha presentado la adaptación como técnica off-line de dos algorit-
mos de asignación de plazos de planificación, EQS y EQF, que en su origen fueron 
diseñados para la planificación EDF on-line de sistemas de tiempo real laxo. Esta adap-
tación permite su aplicación a sistemas distribuidos de tiempo real estricto planificados 
por prioridades fijas, o EDF tanto con relojes locales como con reloj global. En todos 
los casos la planificabilidad de los sistemas resultantes se puede comprobar mediante 
la aplicación de las técnicas de cálculo de tiempos de respuesta correspondientes. 

Se ha evaluado el rendimiento de las adaptaciones propuestas de ambos algoritmos, 
comparándolos con las técnicas de asignación de parámetros de planificación existen-
tes. Como resultado de esta evaluación, se ha comprobado cómo EQF, y en menor me-
dida también EQS, poseen una capacidad de planificación equiparable, y en muchas 
situaciones superior, al algoritmo heurístico HOSPA para sistemas con planificación 
FP y LC-EDF. De los resultados obtenidos cabe destacar lo siguiente: 

• Es sorprendente que estos algoritmos obtengan los peores resultados para la planifi-
cación GC-EDF que es para la que fueron diseñados como técnicas on-line.

• Se dispone de dos nuevos algoritmos con los que optimizar la asignación de priori-
dades en FP, o de plazos locales de planificación en LC-EDF, para sistemas distri-
buidos con plazos superiores al periodo o con flujos e2e largos. 

• Los algoritmos propuestos no son iterativos, por lo que sus resultados se obtienen
muy rápidamente en comparación con cualquier otra opción iterativa como HOSPA. 

Como conclusión general, se observa que en la asignación de parámetros de planifi-
cación ninguno de los algoritmos es el mejor en todas las situaciones. Por este motivo, 
en la optimización de un sistema, quizá la solución pase por probar todos los algoritmos 
que no son iterativos, y si no se encuentra una solución, probar entonces los iterativos 
con las mejores soluciones encontradas por los anteriores como asignación inicial. 
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oportunidad para que la comunidad española de sistemas de tiempo real pueda dar 
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Jornadas de Tiempo Real que se vienen organizando anualmente de manera 
ininterrumpida desde 1998, y en este año 2016 han cumplido su XIX edición. 

En esta ocasión, tenemos la fortuna de abrir el programa con la intervención de 
Francisco J. Cazorla, investigador del CSIC, que impartirá una charla invitada sobre uno 
de los temas que más interés y oportunidades de investigación está despertando en el 
área de tiempo real: los procesadores multicore. Francisco J. Cazorla es investigador 
del CSIC en el BSC (Barcelona Supercomputing Center), donde dirige el grupo CAOS 
(Computer Architecture Operating System Interface). Su trabajo se centra principalmente en 
sistemas computadores con énfasis en el diseño de hardware para tiempo real y alto 
rendimiento, y en técnicas de análisis temporal. 

El programa técnico cuenta con nueve trabajos de gran calidad que han sido revisados 
por el Comité de Programa, y que aparecen en estas actas agrupados por los 
siguientes temas: (1) middleware de comunicaciones y casos de estudio, (2) sistemas 
operativos y gestión de recursos, y (3) modelado, análisis temporal, configuración y 
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evento. Esperamos que el programa sea de vuestro agrado. 

Un afectuoso saludo del Comité Organizador del V Simposio de Sistemas de Tiempo Real 
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