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6 Optimización de códigos irregulares con operaciones de reducción 241

6.1 Trabajo previo . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 242



6.2 Algoritmo básico de clasificación por slices . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 249

6.2.1 Estructura del inspector-ejecutor . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 249

6.2.2 Análisis de eficiencia . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 252

6.3 Algoritmo avanzado de clasificación por slices . . . . . . . . . . . . . . . . . 255

6.3.1 Esquema de almacenamiento . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 255

6.3.2 Estructura del ejecutor . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 259

6.3.3 Estructura del inspector . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 265

6.3.4 Estructura del scheduler . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 268

6.3.5 Resultados . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 271

6.4 Paralelización del inspector SLCCLS . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 284

6.4.1 Análisis de eficiencia . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 288
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4.12 Código ejecutor de la estrategia PRT. . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 115

4.13 Organización de las entradas para una región compartida. . . . . . . . . . . 117
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5.14 Pseudocódigo del algoritmo de clasificación por slices de varias indirecciones
(CS3). . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 212

5.15 Ejecutor paralelo para una representación por slices de dos indirecciones. . 213

5.16 Algoritmo de generación de indirecciones. . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 215

5.17 Resultado del algoritmo de clasificación por slices. . . . . . . . . . . . . . . 216
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7.2 Árbol de decisión del Módulo A. . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 297
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Notación

Śımbolo Significado

Ai Conjunto de entradas de a pertenecientes a la partición i-ésima
a Vector de accesos
C Curva Freeman chain-code
CC Camino cŕıtico de un lazo irregular
col Vector de distribución por columnas de una matriz dispersa
CT Conjunto de carga de trabajo
D Secuencia de puntos dominantes de la curva C
Eu, E l Secuencia de puntos asociadas a la envolvente superior e inferior a C
Eu

f , E l
f Curva digital que determina la envolvente superior e inferior a C

Gi Conjunto de entradas de g pertenecientes a la partición i-ésima
g Vector de guarda
IARD Irregular Access Region Descriptor de un vector de indirección
L Tamaño de partición de a

l Vector de accesos mı́nimos en una clasificación por slices
LIM Conjunto de particionamiento de a

liminf
i , limsup

i Ĺımite inferior y superior asociados a la i-ésima partición de a

Na Número de entradas del vector a

NC Número de elementos de la curva C
ND Número de elementos del conjunto D
NE Número de elementos de los conjuntos Eu y E l

Np Número de procesadores
Npt Número total de particiones de a

NS Número de slices
NSL Número de secciones lineales
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2 Notación

Śımbolo Significado

Nstmt Número de estamentos de un lazo irregular
Nx Número de entradas del vector de indirección x

pmax Punto de mayor ordenada de un segmento de C
row Vector de ı́ndice de filas de una matriz dispersa
{s1, s2, s3, s4}i Conjunto de ı́ndices de slices asociados a la partición i-ésima de a

Sk Conjunto de entradas del vector de indirección del slice número k

SL Sección lineal del patrón de acceso
STMT k k-ésima familia de estamentos de un lazo irregular
stmt Estamento de un lazo irregular
ticket Ticket table
TTi Tabla de tangencia asociada al segmento i-ésimo de C
u Vector de accesos máximos en una clasificación por slices
val Vector de valores de una matriz dispersa
W Coste del lazo sintético
x Vector de indirección
xfin Vector de indirección reordenado
X sb

sa Conjunto de entradas del x comprendidas entre los slices sa y sb

α, β, γ Coste computacional asociado a cada región del patrón de acceso
κ Densidad de entradas de x entorno al ĺımite superior de una partición
λ Anchura media de la banda del patrón de acceso
υp Potencia de cálculo del procesador p

ρ Vector densidad de una clasificación por slices
ρini Vector densidad acumulada



Prefacio

Los sistemas de computación actuales presentan una capacidad de explotación del
paralelismo cada vez mayor. Podemos encontrar en el mercado una amplia gama de ar-
quitecturas paralelas que ofrecen una solución competitiva a las demandas de computación
existentes. Este paralelismo se explota en todos los niveles que conforman la arquitectura
de un computador. Aśı pues, si consideramos las nuevas tecnoloǵıas de diseño de mi-
croprocesadores, existe una tendencia a integrar en un mismo circuito un número cada
vez mayor de unidades de procesamiento. Si consideramos la organización interna de un
computador también existe una tendencia a aumentar el número de procesadores. Si consi-
deramos conjuntos de ordenadores interconectados a través de una red, vemos que también
la computación distribuida está siendo objeto de intensos trabajos de investigación.

Debido a que la inmensa mayoŕıa del software existente ha sido diseñado para sistemas
con un único procesador, surge la necesidad de adaptar su funcionamiento a un entorno de
ejecución paralela. Este proceso resulta extremadamente costoso y en la actualidad se rea-
liza tanto de forma manual, como a través de herramientas de paralelización automática
cuya eficiencia es todav́ıa limitada. Los avances conseguidos en este campo se producen
a una velocidad menor que la introducción de nuevas tecnoloǵıas paralelas. Dicho con
otras palabras, cada vez tenemos una cantidad creciente de recursos que explotar y una
mayor dificultad para hacerlo. Por este motivo cada vez resulta más cŕıtico la introduc-
ción de nuevas propuestas que permitan explotar más eficientemente el paralelismo de los
programas.

Por otra parte, la introducción de nuevos procesos de fabricación de circuitos integra-
dos hace que la velocidad de cálculo de los procesadores aumente a un ritmo superior a
la velocidad de acceso a memoria. Esto origina un paulatino desequilibrio entre ambos
factores que hace que en la actualidad la latencia en los accesos a memoria suponga uno de
los principales cuellos de botella en el rendimiento de un computador. Aśı pues, también
es necesario el desarrollo de técnicas que permitan minimizar este efecto, explotando de
forma eficiente los niveles inferiores de la jerarqúıa de memoria del sistema.
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4 Prefacio

Un número significativo de aplicaciones reales contiene estructuras de código irregular.
Los códigos irregulares se caracterizan por tener un mal comportamiento en los dos tópicos
que hemos comentado anteriormente. Por una parte presentan una gran dificultad de
análisis, lo que impide extraer el paralelismo de una forma eficiente. Por otra, estos
códigos muestran en un gran número de casos una incorrecta explotación de la jerarqúıa
de memoria, lo que limita su eficiencia.

La temática general en la que se enmarca esta tesis es el desarrollo de nuevas estrategias
que permitan aumentar el rendimiento en la ejecución de códigos irregulares. Hemos
particularizado nuestro estudio a sistemas multiprocesadores, donde es necesario hacer un
especial hincapié en los dos factores que determinan de forma más importante la eficiencia
de un programa: la extracción eficiente del paralelismo y la explotación, también eficiente,
de la jerarqúıa de memoria. Debido a la estructura de esta clase de códigos, parte del
proceso de análisis debe ser realizado durante la ejecución del programa. Por este motivo,
un factor adicional que es necesario considerar lo supone el diseño de nuevas rutinas de
análisis que minimicen su impacto sobre la ejecución del programa.

Las principales contribuciones realizadas en esta tesis son las siguientes:

• El desarrollo de una estrategia que permite caracterizar el conjunto de accesos a
memoria realizados por un código irregular. Esta caracterización es posteriormente
utilizada por distintas técnicas de optimización, permitiendo reducir su coste com-
putacional.

• Una nueva técnica de análisis de dependencias con la que podemos determinar la no
existencia de conflictos de acceso a memoria de dos códigos irregulares.

• Un conjunto de técnicas de reestructuración tanto del código irregular como de los
datos asociados. Estas técnicas están destinadas a extraer el paralelismo y explotar
la jerarqúıa de memoria del sistema.

• Un esquema de organización de las distintas propuestas en un árbol de decisión que
permite determinar la solución más eficiente en función de las caracteŕısticas del
código considerado.

Los distintos trabajos elaborados en el marco de esta tesis han contribuido al desarrollo
de las siguientes publicaciones: [96, 97, 127, 128, 129, 130, 131, 132, 133].



Caṕıtulo 1

Introducción

Desde el desarrollo del primer ordenador digital programable, de forma pareja al au-
mento del poder de cálculo y complejidad de estos sistemas, se han incrementado los
requisitos computacionales de las aplicaciones ejecutadas en los mismos. Dichos requisitos
se deben a dos factores: la carga computacional del programa (evaluada en número de
instrucciones) y la cantidad de memoria requerida (evaluada en número de bits). A lo
largo de los años, se han desarrollado técnicas de programación cada vez más complejas
que demandan una mayor cantidad de recursos. Dentro de este contexto destacamos el
desarrollo de mecanismos de acceso a memoria más eficientes, como es el caso del acceso
a estructuras de datos irregulares.

Un código irregular se caracteriza por emplear una estructura de acceso compleja con la
cual, en muchas situaciones, se logra un aumento del rendimiento del programa mediante
una reducción del volumen de datos almacenados. En la actualidad no existe uniformidad
de criterios para calificar a una aplicación como irregular. En términos generales, existen
dos vertientes distintas para realizar esta clasificación. La primera de ellas se basa en las
caracteŕısticas del conjunto de posiciones de memoria accedidas a lo largo de la ejecución
del programa. De este modo, una aplicación irregular (como contrapartida a una regu-
lar) accede a posiciones de memoria no estructuradas que pueden variar dinámicamente
durante la ejecución del programa. En la segunda vertiente, el criterio de clasificación
está basado en el tipo de mecanismo de indireccionamiento a memoria empleado. Se dice
que una aplicación es irregular si contiene estructuras de indireccionamiento que impi-
den determinar, en tiempo de compilación, el conjunto de accesos a memoria realizados
por la aplicación. Ejemplos de estos accesos son los punteros, los vectores de indirección
cuyo contenido es desconocido en tiempo de compilación, o el uso de funciones externas
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6 Caṕıtulo 1. Introducción

empleadas para direccionar la memoria y cuya estructura tampoco puede ser determinada.

En la actualidad, una gran número de aplicaciones hacen uso de estructuras de alma-
cenamiento irregular. En este sentido, y situándonos en el contexto de la computación de
alto rendimiento, resulta necesario que estas aplicaciones sean capaces de explotar, con
la mayor eficiencia posible, la arquitectura concreta del sistema en el que son ejecutadas.
Usualmente, las aplicaciones se han desarrollado y se siguen desarrollando como programas
secuenciales, que son posteriormente modificados y adaptados para permitir su ejecución
en un sistema multiprocesador. Desafortunadamente, la amplia variedad de arquitectu-
ras y modelos de paralelización existentes hace necesario que este proceso se realice de
forma espećıfica para cada sistema. En muchos casos este proceso se debe realizar ma-
nualmente, acarreando importantes costes materiales que pueden hacer inviable el proceso
de reestructuración del programa. Con el fin de reducir estos costes se han desarrollado
herramientas de paralelización automática que permiten automatizar de forma parcial, o
total, este proceso. El funcionamiento de estas herramientas se basa en la identificación
y caracterización de las distintas partes de código que comprenden el programa y en la
realización de un correcto análisis de dependencias. Para poder realizar dicho análisis es
necesario conocer el conjunto de posiciones de memoria accedidas a lo largo de la ejecución
del programa. En el caso de los códigos regulares, los accesos a memoria están especifica-
dos en la mayor parte de los casos mediante expresiones simples y fácilmente analizables,
permitiendo realizar este proceso en tiempo de compilación. Este hecho permite alcanzar
una elevada precisión en el análisis de dependencias facilitando el desarrollo de soluciones
eficientes para realizar su paralelización de forma automática.

En el caso de los códigos irregulares, los mecanismos de acceso empleados tienen una
elevada complejidad y son desconocidos en tiempo de compilación, haciendo que el análisis
de dependencias no pueda ser realizado en esta etapa. Ese hecho dificulta enormemente
el proceso de paralelización automática, y hace que las herramientas actuales no puedan
ofrecer una solución eficiente para la mayor parte de los casos. Otro factor que limita de
manera importante el proceso de extracción de paralelismo de un código irregular es la am-
plia variedad de estructuras existentes. Dado que su definición sólo hace referencia al modo
de direccionamiento de los datos, pueden existir códigos irregulares con distinto número de
indirecciones, con distintos tipos de dependencias y con mecanismos de acceso diferentes.
Cada uno de los cuales necesita un tratamiento espećıfico por parte de la herramienta de
análisis, lo que hace que en muchos de los casos, su paralelización quede inabordada. Las
estructuras de código irregular suelen aparecer con frecuencia en las regiones más cŕıticas
del programa. Debido a este hecho, desde el punto de vista de su adecuación a sistemas
multiprocesador se ha originado la necesidad de abordar la paralelización automática de
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este tipo de códigos.

Es en este punto donde situamos el contexto en el cual se inició esta tesis. El objetivo
propuesto consiste en la optimización de códigos irregulares en el marco de la computación
de alto rendimiento. Entendemos por “optimización” al conjunto de procesos que permiten
aumentar la eficiencia del programa. Ejemplos de estos procesos son la reestructuración
del código secuencial, la mejora en la localidad o la paralelización del programa. En
este contexto hemos considerado necesario introducir nuevas propuestas para el análisis
y caracterización de códigos irregulares que permitan realizar el proceso de optimización
del modo más eficiente. El fin último de nuestro trabajo es la integración de las distintas
propuestas en una herramienta de paralelización automática.

En las siguientes secciones describiremos de forma más detallada cada uno de los dis-
tintos tópicos que hemos perfilado hasta este momento. Comenzaremos introduciendo las
diferentes arquitecturas existentes y los distintos modelos de programación paralela. A
continuación definiremos de forma más precisa el tipo de código irregular que hemos con-
siderado, aśı como sus principales caracteŕısticas. Finalmente, mostraremos un esquema
general de las contribuciones realizadas en esta tesis.

1.1 Arquitecturas paralelas

Partiendo de la evolución histórica en la arquitectura de los sistemas paralelos, podemos
considerar una clasificación en cuatro grandes categoŕıas:

• Multiprocesadores vectoriales.

• Sistemas de memoria distribuida.

• Sistemas de memoria compartida.

• Sistemas altamente distribuidos.

Las arquitecturas vectoriales disponen de unidades aritméticas altamente segmentadas
orientas al procesamiento de grandes matrices de datos. Un ejemplo clásico de sistema
multiprocesador basado en esta arquitectura fue el Cray X-MP de Cray Research, el cual
inició una larga familia de sistemas vectoriales paralelos que finalizó con las series T-90 de
Cray. Para conseguir una alta eficiencia, estos sistemas requieren que el código disponga
de un basto número de operaciones libres de dependencias. Dichas operaciones deben
mostrar una alta regularidad, tanto en su indireccionamiento en memoria como en el tipo
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de operación aritmética realizada. Sólo en estos casos el código puede ser eficientemente
ejecutado de forma segmentada y paralela. Esta restricción impone una importante limi-
tación en el empleo de este tipo de sistemas, haciendo que su uso resulte eficiente para un
conjunto limitado de aplicaciones. A pesar de haber perdido popularidad, hoy en d́ıa po-
demos encontrar en el mercado diferentes sistemas basados en esta arquitectura. Ejemplo
de los mismos son las series VPP de Fujitsu, las Series S802 de Hitachi y las series SX de
NEC.

Un sistema de memoria distribuida consiste en un conjunto de nodos unidos por una
red de interconexión. Cada nodo consta de una memoria local y de uno o varios proce-
sadores. Cada procesador puede acceder a su memoria local, mientras que el único modo
de acceso a una memoria remota es mediante el env́ıo de mensajes a través de la red de
interconexión. Existen distintas topoloǵıas de redes de interconexión, algunas de las cua-
les pueden alcanzar una alta escalabilidad, permitiendo el desarrollo de sistemas con un
ingente número de nodos. Como contraposición, es necesario pagar el precio de una alta
latencia en los accesos a posiciones de memoria remotas, lo cual supone el principal factor
limitante del rendimiento de estos sistemas. Existen en el mercado un gran número de
modelos basados en esta arquitectura. Como ejemplos más representativos podemos citar
el sistema T3D de Cray Research, los Connection Machines CM-5 y CM-5E de Thinking
Machines Corporation, el SP-2 de IBM y el Sandia de Intel.

En la tercera categoŕıa de nuestra clasificación se sitúan los sistemas de memoria
compartida. Estos sistemas constan de una serie de procesadores y bancos de memoria
unidos por una red de interconexión. La principal caracteŕıstica de esta clase de sistemas
radica en la incorporación de mecanismos (t́ıpicamente gestionados por el sistema opera-
tivo) que permiten que cada procesador pueda acceder al espacio global de memoria sin
la comunicación expĺıcita de mensajes. Dependiendo de la topoloǵıa concreta de la red
de conexión distinguimos, dentro de esta categoŕıa, dos tipos de arquitecturas: la UMA

(Uniform Memory Access) y la NUMA (Non-Uniform Memory Access). En la primera
de ellas la latencia de acceso a memoria tiene un valor constante que no depende ni del
procesador que realiza el acceso ni del banco de memoria accedido. Los sistemas UMA

suelen estar organizados mediante un bus de interconexión que conecta los procesadores y
los bancos de memoria. Esta estructura se caracteriza por su relativa simplicidad frente a
otros esquemas de conexión más complejos. El principal inconveniente de este tipo de ar-
quitecturas es su baja escalabilidad, debido a lo cual sólo alcanza una buena eficiencia con
un reducido número de procesadores. Ejemplos de estos sistemas son el Power Challenge
de Silicon Graphics, los Y-MP y C90 de Cray y las familias HPC4500 de SUN. En una
arquitectura UMA el esquema de distribución de los datos no tiene un impacto significativo
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en el rendimiento del sistema. Considerando la jerarqúıa de memoria de las arquitecturas
actuales, el coste de acceso a memoria cache es significativamente inferior al de memoria
principal. Por este motivo, la obtención de una alta localidad en los accesos a nivel de
memoria cache supone un factor cŕıtico en el rendimiento de esta clase de sistemas.

La segunda gran familia de sistemas de memoria compartida son las arquitecturas
NUMA. Estas emplean redes de interconexión con topoloǵıas más complejas, en las que
tanto los procesadores como los bancos de memoria están distribuidos. La memoria global
del sistema, a pesar de poder ser accedida por cualquier procesador, presenta una latencia
variable que depende de la posición relativa al procesador que realiza el acceso. Una
manera de reducir la latencia y aumentar la escalabilidad consiste en la distribución de los
bancos de memoria en nodos siguiendo una estructura similar a los sistemas de memoria
distribuida no compartida. De este modo, la red de interconexión une distintos nodos los
cuales constan de uno o varios procesadores y una porción de la memoria f́ısica global del
sistema.

La principal caracteŕıstica de una arquitectura NUMA es la incorporación de mecanis-
mos hardware para gestionar los accesos a memoria remota y para mantener la coherencia
de la información del mismo modo que sucede en las arquitecturas UMA. Algunos sistemas,
denominados Cache-Coherent NUMA (CC-NUMA), mantienen la coherencia en todos los
niveles de la jerarqúıa de memoria. En este tipo de sistemas, la obtención de una alta
localidad en los accesos tiene una gran influencia en su rendimiento. A diferencia de las ar-
quitecturas UMA, donde sólo es necesario explotar la memoria cache, en un sistema NUMA

también es importante maximizar la localidad en los accesos a memoria principal. Como
ejemplos de arquitecturas NUMA podemos citar la familia Origin de Silicon Graphics, el
T3E de Cray y el HP Exemplar. En la actualidad el uso de estas arquitecturas está muy
diversificado y gozan de una gran popularidad debido a que obtienen un correcto equilibro
entre escalabilidad y facilidad de programación.

Una última categoŕıa de nuestro esquema de clasificación lo compone los sistemas al-
tamente distribuidos. En esta clase de sistemas se prima la modularidad de cada elemento
a costa de unas prestaciones inferiores en la red de interconexión. Recientemente, el em-
pleo de esta clase de sistemas está experimentando un auge y su diseño y optimización
está siendo objeto de intensos estudios de investigación. Los aspectos claves de este tipo
de arquitectura son el establecimiento de un proceso de control del sistema distribuido.
Control que debe realizar una distribución eficiente de las computaciones en función de
las caracteŕısticas potencialmente heterogéneas de esta arquitectura.
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El tipo de sistema paralelo ejerce un papel determinante en los mecanismos de op-
timización utilizados. Nuestras propuestas están enmarcadas en el empleo de sistemas
paralelos de memoria compartida. Existen distintos motivos para realizar esta elección:
el primero de ellos es que debido a su amplia difusión y popularidad, entendemos que las
aportaciones realizadas en esta tesis suponen un mayor beneficio a la comunidad cient́ıfica.
El segundo motivo es la disponibilidad de herramientas de paralelización automática orien-
tadas a esta arquitectura en las que nuestras propuestas pueden ser integradas. Un último
motivo que hemos encontrado para el empleo de esta clase de sistemas es su disponibilidad,
tanto en el propio departamento, como en otros centros de supercomputación a los que
tenemos acceso.

1.2 Modelos de programación paralela

En la actualidad existen tres modelos ampliamente difundidos de programación para-
lela,

• Modelo de programación por pase de mensajes.

• Modelo de programación Data Parallel.

• Modelo de programación sobre memoria compartida.

El modelo de programación por pase de mensajes fue introducido para la paralelización
de programas en sistemas distribuidos. En la actualidad, este modelo tiene un uso exten-
dido en un gran número de plataformas, siendo también soportado por la mayor parte de
las arquitecturas de memoria compartida. Este modelo de programación se basa en la co-
municación de los procesadores implicados en la ejecución del programa mediante el env́ıo
y la recepción de mensajes. T́ıpicamente, el esquema de programación utilizado es el de
Simple Programa Múltiple Dato (SPMD) en el que se deben establecer de forma expĺıcita
los distintos tipos de operaciones de comunicación y sincronización entre los procesadores,
aśı como la distribución de los datos. Estas operaciones suelen estar contenidas en una
libreŕıa de rutinas de comunicación. Como ejemplos de estas libreŕıas podemos citar la
Parallel Virtual Machine [46] (PVM), la cual fue la primera libreŕıa en ser ampliamente
utilizada. Posteriormente se ha introducido la Message Passing Interface [48] (MPI), la
cual se ha establecido como un estándar de comunicación por pase de mensajes. Otros
ejemplos son las primitivas put y get [102] empleadas en sistemas de memoria compar-
tida. La programación mediante este modelo se realiza de forma manual, en función de
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las caracteŕısticas del programa y del tipo de arquitectura utilizada. Este hecho resta
versatilidad y flexibilidad a esta propuesta, introduciendo una importante limitación para
su empleo.

El modelo de programación Data Parallel supera esta limitación haciendo que los
procesos de comunicación y sincronización sean transparentes al usuario. De esta forma,
el programador únicamente debe establecer la distribución de los datos sobre un espacio
de memoria que se muestra como global. Posteriormente, en la etapa de compilación se
genera de forma automática el programa SPMD espećıfico para cada arquitectura. Dicho
programa contiene todas las rutinas de comunicación y sincronización necesarias para
llevar a cabo la distribución de los datos y la ejecución del programa paralelo. Ejemplos de
modelos data-parallel son el Fortran-D [66], el Vienna Fortran [25] y el High Performance
Fortran [82] (HPF). Este último modelo goza de una gran difusión, pudiéndose utilizar en
la práctica totalidad de las plataformas existentes. A pesar de ello, en los últimos años han
surgido cŕıticas por la limitada eficiencia de su empleo en la paralelización de programas.

Los modelos de programación sobre sistemas de memoria compartida se basan en el
uso de directivas de paralelización mediante las cuales se realizan las operaciones de dis-
tribución de los datos y de sincronización entre los procesadores. Dado que un sistema de
memoria compartida facilita que cada procesador tenga acceso al espacio global de memo-
ria, desaparece la necesidad de comunicar expĺıcitamente los datos. Mediante este modelo,
además de permitir realizar la distribución de los diferentes datos, se puede determinar la
granularidad del paralelismo utilizado (iteraciones de un lazo, secciones de código, etc.)
y especificar la carga de trabajo asignada a cada procesador. La programación se reali-
za, tanto a través de directivas de alto nivel que especifican el grado de paralelismo del
programa, como de operaciones de sincronización de bajo nivel que determinan un orden
adecuado de ejecución y de acceso a los datos. Inicialmente, se establecieron dos mode-
los de programación ampliamente difundidos: el Parallel Computing Forum [43] (PCF) y
OpenMP [24]. Adicionalmente, exist́ıa un variado número de libreŕıas de memoria com-
partida asociadas a cada sistema particular. Ejemplos de las mismas son el SUNMP [112]
y las directivas MP de Silicon Graphics [92]. Estas libreŕıas ofrećıan un conjunto de direc-
tivas espećıficas a la arquitectura del sistema particular, las cuales permit́ıan generar, en
dichas arquitectura, una versión paralela que por lo general era eficiente. El inconvenien-
te de estas directivas espećıficas era la pérdida de portabilidad en el programa paralelo.
En la actualidad, el OpenMP se ha convertido en el modelo de programación estándar
de sistemas de memoria compartida. Su uso está ampliamente difundido, y es el modelo
adoptado por la mayor parte de los compiladores.
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OpenMP es una especificación destinada a expresar el paralelismo en sistemas de me-
moria compartida mediante implementación portable para Fortran, C y C++. El OpenMP
ofrece un conjunto de directivas de compilación que permiten establecer regiones paralelas
en el programa, realizar distintos tipos de sincronizaciones, y dar soporte para la compar-
tición o privatización de los datos. Adicionalmente, contiene una libreŕıa de rutinas que
permiten controlar el entorno de ejecución del programa y dan soporte para la realización
accesos atómicos a posiciones de memoria. Finalmente, este modelo de programación per-
mite especificar, mediante variables de entorno, ciertos parámetros asociados a la ejecución
paralela.

En el trabajo desarrollado en esta tesis hemos adoptado el modelo de programación
sobre memoria compartida, dado que es la opción más adecuada para el tipo de arquitec-
tura utilizada. Más concretamente, y debido a su amplia difusión y versatilidad, hemos
empleado OpenMP sobre programas escritos en Fortran 77. La elección de este lenguaje
de programación se debe a dos motivos. Por una parte el Fortran 77 es el lenguaje de pro-
gramación utilizado por la mayor parte de los códigos de pruebas que hemos considerado.
Esto se debe a que es el lenguaje de programación más utilizado en aplicaciones en las que
prima el carácter computacional. El segundo motivo radica en que también es el lenguaje
empleado por otros autores para implementar sus técnicas de optimización, lo cual nos va
a facilitar la realización de comparativas con las propuestas que nosotros vamos a realizar.

1.3 Herramientas de paralelización automática

Actualmente existen distintas herramientas destinadas a realizar de forma automática
la optimización y paralelización de programas. Ejemplo de dichas herramientas son los
compiladores académicos Polaris, SUIF y PIPS, y el compilador comercial MIPSpro. En
esta sección describimos sus principales caracteŕısticas.

Comenzaremos nuestra descripción con el compilador Polaris [18], desarrollado en
la Universidad de Illinois. Esta herramienta utiliza como entrada un código escrito en
Fortran 77 que convierte, después de realizar distintos procesos de análisis y optimiza-
ción [41], en un código paralelo orientado a una arquitectura espećıfica. En la actualidad,
este compilador genera códigos para arquitecturas de memoria compartida UMA como el
Power Challenge de Silicon Graphics o el Convex C3, arquitecturas de memoria compar-
tida NUMA como la familia Origin de Silicon Graphics o el Cray T3E y arquitecturas de
memoria distribuida como el Cray T3D.

Las principales caracteŕısticas de este compilador son su capacidad de realizar un
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análisis simbólico del programa, mediante el cual puede identificar operaciones de reduc-
ción tanto escalares como de histograma, caracterizar las variables de inducción obteniendo
su expresión anaĺıtica, llevar a cabo la eliminación de código muerto, aplicar técnicas de
in-linning, privatizar variables [139], etc. Además, incorpora distintos mecanismos de
análisis de dependencias que pueden ser extendidos a un análisis interprocedural [117].
Adicionalmente, esta herramienta permite introducir en el programa de entrada una serie
de directivas para indicar, de forma expĺıcita, el grado de paralelismo de diferentes partes
del programa. Una importante caracteŕıstica de Polaris es que permite acceso a su repre-
sentación interna [41], lo cual sirve de infraestructura para implementar y evaluar nuevas
técnicas de análisis y optimización de códigos.

El rendimiento de esta herramienta ha sido evaluado de forma exhaustiva empleando
conjuntos de programas de prueba como el Perfect Benchmark y el SPEC95fp [38]. Los
resultados obtenidos muestran su eficiencia cuando se aplica sobre códigos regulares. En
el caso de los códigos irregulares, la eficiencia de Polaris es más limitada, restringiéndose
a la identificación y paralelización de operaciones de reducción. Esta última operación
se lleva a cabo mediante la técnica de array expansion [42, 38]. En este sentido, uno de
los desaf́ıos existentes en la actualidad es la incorporación de nuevas propuestas en este
campo.

El compilador SUIF [55] (Stanford University Intermediate Format2 ), desarrollado en
la Universidad de Stanford, ofrece una plataforma para la investigación y de desarrollo de
nuevas técnicas de optimización de programas. En su diseño se ha primado la facilidad
de empleo y la capacidad de modificar y ampliar su contenido de un modo simple. Esta
herramienta es capaz de analizar programas escritos en lenguaje C o Fortran, devolviendo,
en ambos casos, un código paralelo SPMD expresado en lenguaje C.

Esta herramienta incluye técnicas de análisis de dependencias y análisis simbólico,
permitiendo extraer paralelismo en el código y mejorar la localidad tanto del programa
secuencial como del paralelo. Una de sus principales bazas es su importante mecanismo de
análisis interprocedural. La herramienta SUIF incorpora distintas técnicas para identificar
y paralelizar operaciones de reducción, tanto regulares como irregulares. En este último
caso emplea, como método de paralelización, la técnica de replicated buffers [145], la cual
se describirá posteriormente. SUIF permite la portabilidad del código paralelo generado
a plataformas de memoria compartida de Silicon Graphics, el sistema multiprocesador
DASH de Stanford [89] y el Kendall Square Research KSR1.

El funcionamiento del compilador SUIF se basa en la representación del programa
fuente en un lenguaje intermedio, el cual es analizado en etapas sucesivas por los dife-
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rentes módulos que comprenden el compilador. Este hecho otorga de gran flexibilidad
al proceso de compilación, permitiendo controlar y evaluar cada una de las etapas del
mismo. Sin embargo, la estructura desacoplada de los diferentes módulos implica un uso
intensivo de operaciones de acceso a disco, lo cual resulta altamente ineficiente. En la
actualidad, se está desarrollado una nueva versión de esta herramienta [88] que resuelve
esta limitación mediante una nueva estructura interna, mucho más modular y eficiente.
Esta nueva versión, denominada SUIF2, incorpora nuevos mecanismos para adquirir un
mayor número de estructuras de código y para realizar un análisis del programa mucho
más amplio. Adicionalmente, existen otras propuestas [91] basadas en este compilador
para permitir al usuario interactuar de un modo eficiente en el proceso de paralelización.

Otra herramienta académica de paralelización automática es el compilador PIPS [71].
El rango de aplicación es en este caso más limitado, restringiéndose al análisis y opti-
mización de programas de procesamiento de señales. El PIPS emplea, como lenguaje de
programación, el Fortran 77, y genera códigos paralelos con las directivas OpenMP, PVM
o MPI. Dentro de sus principales caracteŕısticas, destacamos la privatización de matrices
o escalares, la optimización de código a nivel de lazo y la paralelización.

Dentro del campo de las herramientas comerciales destacamos el paralelizador MIPS-
pro [47]. Esta herramienta está incluida en los compiladores de C, C++, Fortran 77 y
Fortran 90 desarrollados por Silicon Graphics. Como principales caracteŕısticas, el MIPS-
pro realiza análisis de dependencias interprocedural, optimización a nivel lazo y paraleli-
zación de código. A pesar de estas funcionalidades, esta herramienta es incapaz de extraer
paralelismo de forma automática en secciones de código irregulares.

Basándonos en las caracteŕısticas de las herramientas existentes, podemos concluir que
el campo de la paralelización automática de códigos irregulares está muy poco desarrollado.
En el mejor de los casos, el análisis y la paralelización de lazos irregulares se realiza
mediante la identificación de las secciones de código irregular, y la aplicación de técnicas
estándar de paralelización, que no siempre obtienen un buen rendimiento. Este hecho da
muy poca flexibilidad al proceso de análisis, y restringe de forma importante el número de
estructuras que pueden ser consideradas. Una solución propuesta en algunas herramientas
consiste en la introducción de directivas que indican de forma expresa la existencia de
dependencias de datos. Aunque de este modo es posible paralelizar un mayor conjunto de
códigos irregulares, este proceso no dista mucho de la paralelización manual, y su empleo
no resulta del todo claro. Por todos estos motivos, entendemos que nuestra propuesta
debe estar orientada a su inclusión en una herramienta de paralelización automática que
permita superar estas carencias.
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1.4 Códigos irregulares

Debido a la generalidad de su definición y a la gran variedad de códigos irregulares
existentes, plantear la optimización de toda la familia de códigos irregulares resulta un
problema inabordable en el marco de una tesis. Por este motivo, es necesario restringir el
conjunto de los códigos que pueden ser considerados. Espećıficamente, nos vamos a centrar
en la optimización de códigos con accesos a posiciones de memoria dados por vectores de
indirección. Nótese que esta definición sigue siendo muy amplia, ya que no restringe
el número de indirecciones, el tipo de accesos realizados, ni la estructura concreta del
código. Vamos a asumir que el contenido de estas indirecciones se desconoce en tiempo
de compilación. En caso contrario, nuestras propuestas seguiŕıan siendo válidas, pero
tendŕıan que competir con otras técnicas estáticas de paralelización que potencialmente
son más eficientes. Por simplicidad, vamos a asumir que los accesos irregulares se realizan
en el cuerpo de un lazo. En cualquier caso, esta es la situación más común de los códigos
irregulares que hemos encontrado en la literatura.

Para abordar la paralelización del código irregular, es necesario realizar un análisis de
dependencias que permita aplicar una estrategia espećıfica de paralelización. Dos estamen-
tos tienen una dependencia de datos si no pueden ser ejecutados simultáneamente debido
a un conflicto en el acceso a una misma variable. En términos generales, y asumiendo que
un cierto estamento S1 es ejecutado antes que otro estamento S2, se pueden producir tres
tipos de dependencias de datos.

1. Dependencias verdaderas o de flujo: se producen cuando S2 lee una posición
de memoria que es escrita por S1.

2. Dependencias de salida: se producen cuando S1 y S2 escriben sobre la misma
posición de memoria.

3. Falsas dependencias o antidependencias: surgen cuando S2 escribe una posi-
ción de memoria que es léıda por S1.

Como se discutirá con posterioridad, las estrategias de paralelización que podemos
aplicar van a depender de la estructura concreta que presente el código irregular. Por
este motivo, es necesario realizar un proceso de clasificación que permita caracterizar las
distintas estructuras de código irregular. En este sentido, existen distintos criterios de
clasificación de códigos irregulares. Atendiendo a los objetivos planteados, en nuestro
caso es necesario aplicar un esquema de clasificación basado en la compatibilidad con las
distintas técnicas de optimización propuestas. El esquema que presentamos se fundamenta
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DO j = 1, Nx

. . .

. . . = a[x1[j]]
. . .

END DO

(a)

DO j = 1, Nx

. . .

a[x1[j]] = . . .

. . .

END DO

(b)

DO j = 1, Nx

IF(cond) . . . = a[x1[j]]
ELSE a[x1[j]] = . . .

. . .

END DO

(c)

Figura 1.1: Ejemplos de lazos irregulares con una indirección: (a) lectura me-
diante una indirección, (b) escritura mediante una indirección, (c) acceso genérico
de lectura o escritura.

en un único parámetro, que es el número de accesos irregulares existentes en el cuerpo del
lazo. De este modo, distinguimos los siguientes casos:

• Lazos con un acceso irregular. La Figura 1.1 muestra diversos ejemplos de la-
zos irregulares con esta estructura. En estos ejemplos no hay más accesos sobre
a que los indicados. En todos los casos tenemos un lazo de Nx iteraciones en el
que se accede al vector a por medio del vector de indirección x1. En el caso de la
Figura 1.1(a) tenemos un ejemplo de accesos mediante lecturas. Como ejemplo de
este tipo de estructuras podemos citar rutinas de álgebra matricial dispersa como
el producto matriz dispersa vector, y rutinas pertenecientes a programas de prueba
como la rutina integer sort del NAS benchmark. Asumiendo que el acceso irregular
es la única fuente de dependencias, tendremos que el código de la Figura 1.1(a) es
totalmente paralelo. En el caso del ejemplo de la Figura 1.1(b), tendremos la exis-
tencia de riesgo de dependencias de salidas asociadas al acceso irregular. Ejemplos
de aplicaciones con esta estructura se pueden encontrar, entre otros, en rutinas de
álgebra matricial. Una situación más arbitraria se ilustra en la Figura 1.1(c), para la
cual, en función del valor lógico de cond se pueden realizar accesos tanto de lectura
como de escritura. En el caso de que la variable cond tome valores distintos a lo
largo de la ejecución del lazo, tendremos la posibilidad de existencia de cualquier
tipo de dependencias entre iteraciones distintas.

• Lazos con varios accesos irregulares. Otro tipo de códigos irregulares es el
mostrado en la Figura 1.2(a). En esta figura se ilustra un código irregular con Nstmt

indirecciones que realizan accesos arbitrarios tanto de lectura como de escritura.



1.4. Códigos irregulares 17

DO j = 1, Nx

. . .

a[x1[j]] = . . .

. . . = a[x2[j]]
a[xNstmt [j]] = . . .

. . .

END DO

(a)

DO j = 1, Nx

. . .

a[x1[j]] = a[x1[j]] ⊗ . . .

a[x2[j]] = a[x2[j]] ⊗ . . .

a[xNstmt [j]] = a[xNstmt [j]] ⊗ . . .

. . .

END DO

(b)

Figura 1.2: Ejemplos de lazo irregulares con varias indirecciones: (a) asignación
de escritura y lectura, (b) asignación mediante operaciones de reducción.

En función del contenido de estos vectores de indirección existirá cualquier tipo de
dependencias de datos, no sólo entre iteraciones distintas, sino también dentro de una
misma iteración. El análisis de esta clase de lazos es más complejo que el del apartado
anterior, dado que es necesario estudiar la interacción entre vectores de indirección
diferentes. Nuevamente tendremos casos particulares: no habrá dependencias si
todos accesos irregulares son de lectura, o bien sólo tendremos dependencias de
salida en el caso de que sean únicamente operaciones de escritura.

Un caso particular de lazos con varios accesos son las operaciones de reducción,
las cuales aparecen tan frecuentemente en códigos cient́ıficos que merecen un tratamiento
especial. Este tipo de operación se define del siguiente modo:

Definición 1.4.1 Un estamento de la forma a = a⊗ . . . es una operación de reducción si ⊗ es un
operador asociativo y conmutativo. �

Definición 1.4.2 Denominamos reducción escalar a las operaciones de reducción de la forma
a = a ⊗ . . . en donde a es un escalar. Por otra banda, denotamos reducción de histograma a
aquellas con estructura a[i] = a[i] ⊗ . . . donde a es una matriz. �

Un ejemplo de lazo irregular con operaciones de reducción se muestra en la Figu-
ra 1.2(b). Considerando este tipo de lazos, es necesario establecer requisitos adicionales
para garantizar que un reordenamiento de sus iteraciones origine el mismo resultado que
el lazo original. Concretamente, es necesario establecer dos nuevas condiciones:
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• Todas las operaciones de reducción deben utilizar el mismo operador. En caso con-
trario, aunque cada sentencia individual sea una reducción, no lo es el conjunto
de accesos realizados en cada iteración, dado que no tienen por qué cumplir ni la
propiedad asociativa ni la conmutativa.

• Aquellas variables sobre las que se realiza la operación de reducción no pueden ser
ni léıdas ni escritas por otra operación distinta a la de una reducción. La aparición
de alguno de estos tipos de operaciones hace que el conjunto de accesos no sea
conmutativo.

En la siguiente sección describimos los distintos objetivos que nos hemos marcado para
la realización de esta tesis. Adicionalmente, introducimos las principales contribuciones
de nuestro trabajo.

1.5 Contribución y organización de esta tesis

El objetivo fundamental de esta tesis es el desarrollo de nuevas estrategias de optimiza-
ción de códigos irregulares en computadores de alto rendimiento. Espećıficamente, hemos
particularizando nuestro estudio a sistemas multiprocesadores de memoria compartida.
En este contexto, las distintas propuestas realizadas están encaminadas a superar las dos
principales limitaciones existentes: la extracción del máximo paralelismo existente en el
código y la explotación de la jerarqúıa de memoria del sistema paralelo. El fin último de
nuestro trabajo es la integración de las distintas propuestas realizadas en una herramienta
de compilación y paralelización automática.

La revisión del trabajo previo desarrollado en este campo nos permitió definir de forma
más clara la estructura de nuestra propuesta. Basándonos en esta revisión, establecimos
una serie de requisitos que perfilan nuestra contribución.

1. La compleja estructura de indireccionamiento existente en los códigos irregulares
hace que su análisis en tiempo de compilación resulte generalmente inviable. Por
este motivo, las distintas propuestas realizadas deben estar diseñadas para operar
durante la ejecución del programa.

2. El empleo de estrategias de paralelización no especulativas permite analizar, con una
mayor precisión, las caracteŕısticas del programa considerado. Una mayor precisión
en el análisis implica, potencialmente, una mayor capacidad de optimización por
parte de nuestra herramienta. Por este motivo, hemos adoptado la estrategia basada
en el paradigma del inspector-ejecutor [33].
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3. Debido a que el proceso de optimización se realiza en tiempo de ejecución, el coste
asociado al inspector supone un factor cŕıtico en la eficiencia de una herramienta de
optimización. Dicho coste debe ser minimizado permitiendo, además, el reuso del
inspector tanto en el uso recurrente de una misma estrategia, como en su aplicación
a distintos tipos de estrategias de optimización.

4. Debido a la gran variedad de códigos irregulares existentes, es necesario establecer
un sistema de clasificación que permita determinar las estrategias más eficientes para
cada clase de código.

5. Es necesario realizar un análisis comparativo con el resto de propuestas existentes.
Dicho análisis debe permitir establecer criterios para la elección de la técnica más
eficiente en cada problema particular.

Partiendo de estos requisitos hemos desarrollado un conjunto de propuestas para la op-
timización de códigos irregulares. La Figura 1.3 ilustra un esquema general de nuestra
contribución. Nuestras propuestas abarcan distintos tópicos, como son la caracterización,
el análisis de dependencias, la paralelización y la mejora en la localidad de este tipo de
códigos. Cada uno de estos tópicos es introducido a continuación de un modo más preciso,
mientras que en caṕıtulos posteriores se abordan y validan en gran detalle.

• Caracterización del patrón de acceso a memoria.
El primer paso realizado fue el desarrollo de una nueva estrategia destinada a la
reducción de la complejidad de la etapa de inspección. T́ıpicamente, esta etapa
realiza un análisis del patrón de acceso a memoria del código irregular sujeto a es-
tudio. Combinando la información obtenida con las caracteŕısticas estructurales del
programa (las cuales son suministradas por el compilador), el inspector determina
las dependencias existentes, y realiza los distintos tipos de reestructuraciones nece-
sarias para aumentar la eficiencia del programa. Por norma general, la rutina de
inspección tiene asociada un coste computacional significativo, el cual debe mini-
mizarse. Nuestra propuesta está encaminada a alcanzar este objetivo mediante la
segmentación del inspector en dos etapas. La primera es la encargada de llevar a
cabo la caracterización y análisis del patrón de acceso a memoria asociado a un vec-
tor de indirección. Esto se consigue mediante un nuevo esquema de caracterización
denominado representación IARD. Dicha representación tiene un bajo coste en su
construcción y en la memoria que precisa. Esta representación es empleada por la
segunda etapa del inspector, que realiza el proceso particular de optimización del
código irregular. Debido a su enorme versatilidad, la representación IARD puede ser
empleada por un gran número de procesos de optimización.
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ANÁLISIS DE 
DEPENDENCIAS

BALANCEO DE 
LA CARGA

LOCALIDAD DE 
CÓDIGOS 

SECUENCIALES

DS

BLNC

SPRT

ÁRBOL DE 
DECISIÓN

PARALELIZACIÓN DE LAZOS CON VARIAS INDIRECCIONES

Clase B Clase CClase A

LO−LCYT OWNCR

SLCSRTLCYT SLCCLS

PARALELIZACIÓN DE 
LAZOS CON UNA 

INDIRECCIÓN

PRT SPRT

CARACTERIZACIÓN 

IARD

Figura 1.3: Estructura general de nuestra contribución.

Hemos desarrollado distintos procedimientos de análisis y optimización que hacen
uso de esta representación, la cual les permite reducir de forma significativa su coste
computacional. Adicionalmente, hemos dotado a esta caracterización de mecanismos
de transformación que permiten adaptarla, con un bajo coste, a diversos esquemas
de indireccionamiento. Las ventajas de esta nueva estrategia son diversas: por una
parte permite realizar de forma desacoplada parte de la etapa de inspección, lo
cual otorga a nuestra propuesta de una mayor flexibilidad. En el caso de que una
indirección se emplee por distintas secciones del código, los inspectores asociados
a cada una de ellas pueden acceder a la misma caracterización reduciendo, de este
modo, el coste global del proceso. Finalmente, permite su reuso en el caso de que
una sección de código se ejecute múltiples veces sin cambiar su patrón de acceso,
pero que, debido a la naturaleza del sistema, el inspector deba ser múltiplemente
aplicado.
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• Análisis de dependencias.
Hemos desarrollado una nueva estrategia de análisis de dependencias basada en el
acceso a la representación IARD. Dicha estrategia, denominada algoritmo de Divi-

sión en Secciones lineales (DS), determina la existencia de accesos a posiciones
de memoria comunes entre dos secciones de código irregular. Empleando los re-
sultados de este algoritmo se pueden detectar dependencias de datos entre ambas
regiones y, consiguientemente, determinar si estas pueden ser ejecutadas de forma
concurrente.

• Paralelización de lazos irregulares con una indirección.
La caracterización IARD también fue aplicada de forma exitosa para la paraleliza-
ción de estos tipos de códigos. En este contexto introducimos dos nuevas técnicas de
paralelización denominadas Private Region Technique (PRT) y Sorted Private

Region Technique (SPRT). Ambas propuestas realizan un reordenamiento de los
vectores de indirección, para obtener, a lo largo de la ejecución paralela, una alta
localidad en los accesos, tanto de lectura como de escritura. Ambas propuestas pre-
sentan la propiedad de preservar el mismo orden en los accesos que el existente en
el código original. Esto permite aplicarlas no sólo a códigos con reducciones irre-
gulares1, sino también a cualquier tipo de operación de lectura, escritura, y accesos
combinados como los mostrados en el ejemplo de la Figura 1.1(c).

• Mejora en la localidad de códigos secuenciales.
La importante mejora en la localidad obtenida con la estrategia SPRT nos impulsó
a adaptar su empleo sobre códigos secuenciales. Mediante una modificación del
esquema de distribución de esta estrategia, conseguimos explotar eficientemente la
jerarqúıa de memoria del sistema obteniendo un aumento significativo de la eficiencia
en la ejecución secuencial del programa.

• Balanceo de la carga.
El siguiente paso realizado en esta tesis consistió en el diseño de nuevas estrategias de
balanceo de carga computacional que pueden ser aplicadas sobre distintas estrategias
de paralelización. En este marco se sitúa el algoritmo Balanceo (BLNC). Este
algoritmo emplea la caracterización IARD para realizar un reparto eficiente de la
carga computacional, y puede ser aplicado tanto a las técnicas de paralelización
propuestas por otros autores, como a las estrategias PRT y SPRT.

1Notar que en una operación de reducción realiza un acceso de lectura y de escritura empleando la

misma indirección. Sin embargo, y debido a que ambas posiciones de memoria coinciden, este tipo de

operación puede clasificarse dentro de esta categoŕıa.
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• Paralelización de lazos con varias indirecciones.
Dada la gran variedad de estructuras irregulares existentes, no existe una única
estrategia de optimización que permita abordar eficientemente todas las situaciones.
Por este motivo, realizamos una clasificación de las estructuras irregulares que más
frecuentemente podemos encontrar, y para cada una de estas clases desarrollamos
distintas estrategias de optimización. Espećıficamente, hemos considerado tres tipos
de estructuras: lazos con accesos genéricos (tanto lecturas como escrituras) para
los que los estamentos que conforman el cuerpo del lazo no pueden ser ejecutados
fuera del orden (que denotamos como clase A), lazos con accesos genéricos cuyos
estamentos pueden ser ejecutados fuera del orden (denotados como clase B) y lazos
con reducciones irregulares (clase C).

– Clase A: en este contexto presentamos dos nuevas estrategias de paralelización,
denominadas Local CYT (LCYT) y Low Overhead Local CYT (LO-LCYT) que
explotan tanto el paralelismo existente en el lazo irregular como la localidad
en los accesos. Mediante ambas propuestas se consigue un equilibro entre el
coste del proceso de inspección y el rendimiento del código paralelo. De forma
conjunta, hemos establecido mecanismos de decisión que permiten determinar
la estrategia más eficiente para cada problema concreto.

– Clase B: los códigos irregulares pertenecientes a esta categoŕıa pueden ser
abordados utilizando otro tipo de técnicas de optimización. Hemos desarro-
llado dos estrategias, denominadas Owner Compute Rule (OWNCR) y Slice

Sort (SLCSRT) que permiten obtener mayores grados de paralelismo y locali-
dad. En particular, la estrategia SLCSRT se basa en un reordenamiento de los
vectores de indirección e incluye una técnica propia para el balanceo de la carga
computacional.

– Clase C: en esta categoŕıa explotamos la propiedad conmutativa y asociativa
de la operación de reducción para llevar a cabo la optimización de estos códigos
mediante un cambio en el orden de los accesos a memoria. En este contexto pre-
sentamos la estrategia Slice Classification (SLCCLS), que obtiene resultados
competitivos en un amplio espectro de situaciones.

En esta clase de códigos, la aplicación de la representación IARD resulta mucho más
compleja. Para algunos casos, y debido a la naturaleza de su estructura interna, el
empleo de la representación IARD resulta inabordable. Este el caso de las estrategias
LCYT y LO-LCYT. En otros casos, como en la SLCCLS, hemos establecido las bases para
un uso futuro de esta representación por parte del inspector, lo cual implicaŕıa una
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disminución significativa en su coste. Por este motivo empleamos, en la Figura 1.3,
una ĺınea discontinua para establecer v́ınculos entre ambas propuestas.

• Construcción de un árbol de decisión
En el contexto del diseño de una herramienta de paralelización automática es requi-
sito imprescindible disponer de un esquema de organización que permita determinar,
para cada tipo de problema, la técnica más eficiente. Con este fin, y basándonos
en las distintas pruebas comparativas realizadas a lo largo de esta memoria, hemos
establecido un árbol de decisión. Dicho árbol tiene en cuenta un gran número de
factores como son la naturaleza del código irregular y las caracteŕısticas del patrón
de acceso. Nuevamente, hemos establecido mecanismos para que dicha etapa utilice
la información recogida en la representación IARD.

Todas estas propuestas, con la excepción de la estrategia OWNCR, utilizan el esquema
de paralelización basado en el inspector-ejecutor. Cada una de ellas incorpora algoritmos
espećıficos tanto de inspección, como de ejecución, adaptados a las caracteŕısticas del
código considerado.

La estructura de esta memoria es la siguiente: en el Caṕıtulo 2 se introduce el proceso
de creación de la caracterización IARD; en el Caṕıtulo 3 se muestra la aplicación de esta
caracterización a un nuevo método de análisis de dependencias; el Caṕıtulo 4 aborda otras
aplicaciones inmediatas de esta representación, las cuales comprenden la optimización
de códigos con una indirección y el balanceo de la carga. En el Caṕıtulo 5 se aborda la
paralelización de códigos con varias indirecciones asociadas a accesos tanto de lectura como
de escritura. El Caṕıtulo 6 presenta nuestra propuesta de paralelización de códigos con
varias operaciones de reducción irregular y varias indirecciones. Las distintas validaciones
de eficiencia de todas nuestras propuestas se utilizan para establecer, en el Caṕıtulo 7, el
árbol de decisión que permite determinar el tipo de estrategia más adecuada para cada
problema concreto. Finalmente, se enumeran las principales conclusiones derivadas de
esta tesis.
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Caṕıtulo 2

Caracterización del patrón de

acceso a memoria

El desarrollo de procedimientos de caracterización de los accesos a memoria es un fac-
tor cŕıtico en el diseño de una herramienta de paralelización automática. En el caso de
los códigos irregulares, esta caracterización debe realizarse en tiempo de ejecución, por lo
que su coste computacional debe tenerse en cuenta a la hora de evaluar el rendimiento
del código paralelo. De este modo, en el marco de nuestro trabajo de investigación, el
primer objetivo que nos hemos planteado es el desarrollo de una técnica de caracterización
aplicada a códigos irregulares. Antes de comenzar su desarrollo, hemos establecido diver-
sas metas que debemos alcanzar: nuestra propuesta debe tener asociado un bajo coste
computacional, tiene que poder ser aplicada sobre códigos irregulares lo más genéricos
posibles, debe ser lo suficientemente flexible como para permitir realizar un análisis de
dependencias y, con el fin de reducir el coste del proceso de análisis, también debe poder
ser aplicada en otras técnicas de paralelización y optimización.

En este caṕıtulo introducimos una nueva técnica de caracterización del conjunto de
posiciones de memoria accedidas en la ejecución del código irregular. Mediante el empleo
de dicha caracterización podemos alcanzar, de un modo eficiente, cada uno de las metas
anteriores. Este caṕıtulo se corresponde, dentro del esquema general mostrado en la
Figura 1.3, al bloque denominado Caracterización IARD. El trabajo realizado en el mismo
ha contribuido al desarrollo de las siguientes publicaciones: “The envelope of a digital
curve based on dominant points” presentada en la International Conference of Discrete
Geometry for Computer Imagery en diciembre del 2000 [127] y “Run-time Characterization
of Irregular Accesses Applied to Parallelization of Irregular Reductions” presentada en el

25
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Workshop on High Performance Scientific and Engineering computing with Applications
in conjunction with the International Conference on Parallel Processing en septiembre del
2001 [128].

Comenzamos el caṕıtulo por una descripción general de nuestra propuesta y por una
revisión bibliográfica de trabajos relacionados. Posteriormente introducimos la estructura
del proceso de caracterización y realizamos un estudio de su eficiencia. En los caṕıtulos 3
y 4 describimos aplicaciones de dicha caracterización, las cuales incluyen técnicas de
análisis de dependencias, de paralelización y de optimización de códigos irregulares. Fi-
nalmente, en los caṕıtulos 5 y 6, generalizaremos el empleo de nuestra representación a un
mayor número de situaciones.

2.1 Introducción

El proceso de análisis de un código irregular implica la determinación durante la eje-
cución del mismo, del conjunto de valores tomados en cada una de las variables que lo
conforman. En base a esta información, se puede obtener el flujo de datos del progra-
ma, los distintos tipos de dependencias de datos existentes, y el grado de paralelismo que
presenta. En este contexto resulta de gran utilidad el empleo, por parte de las distintas
rutinas de análisis, de una caracterización que represente el conjunto de posiciones de
memoria accedidas durante la ejecución del programa. Las ventajas de esta estrategia son
diversas: en caso de existir distintos procedimientos (análisis de dependencias, extracción
de paralelismo, etc.), y mediante el empleo de una misma representación, no es necesario
evaluar múltiples veces el conjunto de posiciones de memoria accedidas. Adicionalmente,
tampoco es necesario realizar un análisis exhaustivo del flujo de datos del programa, lo
cual se traduce en una reducción importante tanto del coste computacional del proceso de
análisis, como de sus requisitos de almacenamiento.

En este trabajo presentamos un esquema de caracterización del conjunto de posiciones
de memoria accedidas por un código irregular. Adicionalmente, nuestra propuesta incluye
procedimientos para la detección y almacenamiento de las dependencias de datos asocia-
dos a los accesos irregulares. Inicialmente, y con el fin de simplificar el planteamiento del
problema, vamos a considerar códigos irregulares con un único vector de indirección. Pos-
teriormente evaluaremos la capacidad de extensión de nuestra caracterización a situaciones
más complejas.

Con el fin de contextualizar nuestra propuesta, la Figura 2.1 muestra ejemplos del tipo
de códigos irregulares considerados en este trabajo. Podemos apreciar que el conjunto de
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S1: DO j = 1, N1

a[x[j]] = . . .

END DO

S2: DO j = 1, N2

a[2 ∗ x[j] + 10] = . . .

END DO

S3: DO j = 1, N3

a[x[2 ∗ j]] = . . .

END DO

Figura 2.1: Ejemplos de accesos por medio de una indirección.

accesos depende tanto de los valores almacenados en la indirección como del modo en que
se accede a la misma. Un concepto clave es el patrón de acceso a memoria, que definimos
a continuación.

Definición 2.1.1 Denotamos por patrón de acceso a memoria de un código irregular al
conjunto ordenado de accesos realizados por dicho código a través de sus indirecciones. �

De este modo, en el ejemplo de la Figura 2.1, podemos apreciar que aunque el vector de
indirección es el mismo en todos los lazos, el patrón de acceso a memoria de cada uno es
diferente.

A la hora de realizar una caracterización del flujo de datos, existen dos alternativas:
o bien se realiza una caracterización independiente para cada uno de los lazos, o bien
se hace una caracterización única que permita ser aplicada (es decir, transformada) para
cada situación particular. Las ventajas de esta última alternativa son diversas, por una
parte el coste del proceso de análisis se ve reducido, dado que únicamente es necesario
caracterizar una única indirección (frente a la caracterización de cada uno de los patrones
de acceso). Por otra parte, asumiendo una representación convenientemente compacta
y eficiente, la particularización del patrón de accesos para cada situación puede hacerse
con un coste mı́nimo empleando la caracterización. Como principal desventaja hay que
destacar que, debido a que nuestra caracterización no contiene información exacta de los
accesos realizados, puede existir una pérdida en la precisión cuando se particulariza a
situaciones concretas.

En base a estas consideraciones, hemos optado por la segunda alternativa. Es decir,
en vez de caracterizar el patrón de acceso de cada sección particular del código, vamos a
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Figura 2.2: Esquema de caracterización de una indirección.

realizar una única caracterización del patrón de indirección. La definición de este nuevo
concepto es la siguiente.

Definición 2.1.2 Denotamos por patrón de acceso a memoria de una indirección o por
patrón de indirección al conjunto ordenado de accesos realizados por la indirección. El orden
de estos accesos es el originado al recorrer todas las entradas de la indirección de forma ordenada,
empezando por aquella con un ı́ndice menor. �

Algunas ventajas de esta elección son la posibilidad de dedicar más recursos al proceso
de caracterización (dado que hay que realizarlo menos veces), la obtención de un resultado
más general (dado que debe ser adaptado a cada situación) y el desarrollo de una notación
más portable que puede ser usada en un mayor número de aplicaciones.

Denominamos Irregular Access Region Descriptor (IARD) a nuestra propuesta de ca-
racterización de patrones de indirección. Esta representación debe construirse en tiempo
de ejecución, una vez conocido el contenido del vector de indirección analizado. La Fi-
gura 2.2 muestra las dos etapas que conforman la estructura de nuestra propuesta. La
primera de ellas, descrita en la Sección 2.3, clasifica las entradas del vector de indirección en
conjuntos denominados slices. La representación de estos slices en un espacio bidimensio-
nal conforma la representación geométrica del patrón de indirección. Una segunda etapa,
introducida en la Sección 2.4, analiza dicha representación geométrica, extrayendo sus
principales caracteŕısticas topológicas. El objetivo de esta segunda etapa es la reducción
de los costes de almacenamiento mediante una representación reducida del patrón de indi-
rección que debe mantener sus principales caracteŕısticas geométricas. Hemos desarrollado
dos algoritmos en cada una de estas secciones. Aśı pues, en la etapa de clasificación pre-
sentamos los algoritmos CS y CSM, mientras que en la etapa de caracterización geométrica
tenemos los algoritmos EH y EO. Las caracteŕısticas de cada uno de ellos, y el criterio de
elección empleado se comentarán a lo largo de este caṕıtulo.
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De este modo, cada uno de los vectores de indirección existentes en el código irregular
son caracterizados mediante una representación IARD. Posteriormente, en la Sección 2.5,
se describe el proceso de obtención del patrón de acceso a memoria de una sección de
código a partir de la representación IARD y de cierta información contextual.

Una vez planteada la estrategia que vamos a seguir en nuestra propuesta, es preci-
so especificar restricciones y marcar objetivos para formalizarla. Estos se enumeran a
continuación.

• Los costes de generación y almacenamiento de la caracterización deben ser lo más
reducidos posible.

• La exactitud de las distintas etapas del proceso de análisis será mayor cuanto más
precisa sea la caracterización del patrón de acceso a memoria. Sin embargo, un
aumento en su precisión implica, por norma general, un aumento del coste del pro-
cesamiento y almacenamiento. Existen, por lo tanto, dos caracteŕısticas opuestas
(precisión de la representación frente a velocidad de procesamiento de la misma) que
deben ser convenientemente equilibradas.

• La representación debe clasificar los accesos de acuerdo con el orden de acceso im-
puesto por la indirección. Es decir, la representación debe realizarse sobre el patrón
de indirección. Consideremos el ejemplo de la Figura 2.1. Asumiendo que N1 es el
número de elementos del vector de indirección, el patrón de acceso asociado al lazo
S1 se corresponde al patrón de indirección, por lo que este lazo está directamente
caracterizado por la representación IARD de x. Sin embargo, deben definirse reglas
que permitan transformar y aplicar dicha representación a códigos cuyos accesos no
son sobre elementos consecutivos. Este es el caso de los lazos S2 y S3.

• El coste del proceso de transformación de nuestra representación a otros esquemas
de acceso debe ser el menor posible. Esta restricción implica realizar dicha transfor-
mación utilizando únicamente la información contenida en la representación, y sin
tener que analizar de nuevo el contenido del vector de indirección.

2.2 Trabajo previo

Esta revisión bibliográfica se centra en dos tópicos que, a pesar de pertenecer a dis-
ciplinas distintas, son aunados en nuestra propuesta. Por una parte, en la Sección 2.2.1
estudiamos las distintas técnicas de caracterización de los patrones de acceso existentes en
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DO i = 1, 3
DO j = 1, 10

a[20 ∗ i + j] = . . .

END DO

END DO

Figura 2.3: Ejemplo de lazo regular doblemente anidado.

la literatura. En esta revisión encontramos trabajos e ideas que contribuyeron al desarrollo
de nuestra propuesta. En la Sección 2.2.2 profundizamos en las técnicas de caracteriza-
ción geométrica de curvas digitales, y analizamos su viabilidad en su aplicación a nuestra
representación.

2.2.1 Caracterización de los patrones de acceso

Es este trabajo hemos intentado establecer una analoǵıa con otros trabajos que realizan
la caracterización de los accesos a memoria de códigos regulares. Por este motivo, vamos
a remontar nuestra revisión bibliográfica a los primeros trabajos en los que se abordó este
tópico. A diferencia de los códigos irregulares, el flujo de datos de un código regular puede
conocerse en tiempo de compilación, permitiendo realizar en esta etapa la caracterización
del patrón de acceso. Uno de los primeros trabajos en el que se aborda la caracterización
de los accesos a memoria es el de Triolet, et al. [137]. En él se proponen técnicas de
caracterización en los accesos a matrices con el fin de realizar un análisis interprocedural
de dependencias. Posteriormente, la precisión de la representación y del análisis de de-
pendencias fue mejorada en herramientas de paralelización automática como el PIPS [29]
y SUIF [3, 56]. Esta última herramienta adoptó los Regular Section Descriptors [63] para
representar las regiones de acceso a una matriz.

Otros ejemplo de representación son el Data Access Descriptor (DAD) propuesto por
Balasundaram y Kennedy [8], y la notación de tripletes propuesta por Tu y Padua [138,
139]. Esta última notación caracteriza los accesos sobre una matriz de forma exacta para
un gran número de situaciones. Sin embargo, cuando el mecanismo de acceso a la matriz
es complejo, la notación de tripletes pierde precisión, haciendo más inexacto (y por tanto,
ineficiente) el análisis de dependencias.

Existen otras representaciones matemáticas para expresar el patrón de acceso a memo-
ria asociado a un lazo regular. Ejemplos de las mismas son las caracterizaciones mediante
familias de hiperplanos [72] o expresiones matriciales [5]. En [49] se introduce una nueva
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representación que permite contemplar estructuras de código más complejas, como pueden
ser las sentencias condicionales. En [116] se aborda la caracterización de códigos regulares
con accesos complejos, como son los realizados a través de múltiples variables de inducción
o múltiples funciones lineales del ı́ndice del lazo.

Ejemplos de aplicaciones basadas en caracterizaciones del patrón de acceso los tenemos
en [146], donde es aplicada para realizar transformaciones en la estructura del código
con el fin de maximizar el paralelismo y la localidad en los accesos, y en [85], donde se
aplican modelos de caracterización del patrón de acceso para paralelizar códigos regulares
y optimizar las comunicaciones.

En este trabajo nos hemos inspirado en una mejora de esta última propuesta deno-
minada Linear Memory Access Descriptor (LMAD). Esta caracterización fue inicialmente
introducida en [104] y posteriormente mejorada en [67, 105, 106] y describe, para un código
concreto, la secuencia de accesos realizados sobre una determinada matriz. T́ıpicamente
la caracterización LMAD está destinada a lazos con múltiple nivel de anidamiento, para
los que el acceso a la matriz viene determinado como una combinación lineal de los ı́ndices
de dichos lazos. El descriptor LMAD almacena, para cada ı́ndice, tres caracteŕısticas de-
nominadas stride, span y offset. El stride se define como la separación entre entradas de
la matriz accedidas de modo consecutivo, el span representa la diferencia entre la primera
y última entrada accedida, y finalmente, el offset se define como la mı́nima posición de la
matriz accedida durante la ejecución del código considerado. La notación LMAD, para un
lazo genérico de d ı́ndices, es del siguiente modo:

LMADδ1,δ2,...δd
σ1,σ2,...σd

+ τ (2.1)

En donde la dupla {δi, σi} hace referencia, respectivamente, al stride y span del i-ésimo
ı́ndice, y τ representa el offset. Un ejemplo de su uso se puede ver en la Figura 2.3, en el
que la matriz a es accedida mediante una combinación lineal de los dos ı́ndices del lazo.
Para este ejemplo, la representación LMAD resultante tiene la siguiente forma:

LMAD1,60
10,20 + 0 (2.2)

En donde {δ1, σ1} = {1, 10} está asociado al ı́ndice j y {δ2, σ2} = {60, 20} al ı́ndice i.
Dado que este último ı́ndice está multiplicado por una constante, el valor del stride y
del span son adecuadamente modificados. Otras situaciones más complejas, como por
ejemplo lazos triangulares, o lazos que contienen expresiones no afines, también pueden
ser caracterizadas mediante esta representación. Adicionalmente, se han definido reglas
que permiten determinar si dos representaciones diferentes de la misma matriz acceden
a elementos comunes. De este modo es posible determinar la existencia de dependencias
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entre las mismas. Este análisis se realiza empleando únicamente la representación LMAD,
lo cual hace que el coste del proceso sea reducido.

La caracterización LMAD fue diseñada para realizar la paralelización automática de un
código regular. Para llevar a cabo esta tarea es necesario obtener información adicional so-
bre el contexto en el que se realiza el acceso. Como ejemplo de dicha información se puede
citar el tipo de operación que se realiza (lectura, escritura, reducción), la dimensión de la
matriz, la monotońıa en los accesos, etc. La estructura resultante tras añadir esta informa-
ción adicional a la caracterización LMAD se denomina Access Region Descriptor (ARD).
Utilizando esta estructura se pueden realizar de modo eficiente diversas operaciones sobre
el programa. Ejemplos de dichas operaciones son el desarrollo de un procedimiento de
análisis interprocedural de dependencias denominado Access Region Test (ART) [68] y la
técnica presentada por Navarro, et al. [101] que permite realizar una distribución de las
iteraciones y de los datos en un entorno de ejecución paralela, maximizando la localidad
en los accesos a memoria y minimizando el coste de las comunicaciones.

La caracterización ARD explota la regularidad en los accesos mostrada por ciertos
códigos, realizando una descripción de los mismos con un bajo coste y un alto grado de
precisión. Los códigos irregulares que consideramos no verifican esta propiedad, dado que
la indirección puede tomar valores arbitrarios que no guardan relación alguna entre śı. Este
hecho, unido a que el análisis del flujo de datos debe realizarse en tiempo de ejecución,
hace que las propuestas anteriores no puedan ser generalizadas a códigos irregulares.

En el contexto de la paralelización automática de reducciones irregulares, Yu y Rauch-
werger [152] proponen un esquema de caracterización del patrón de acceso. Este esquema
está destinado a aportar información acerca del entorno de ejecución del código irregu-
lar. Posteriormente, en [151] los mismos autores enriquecen su caracterización con nuevos
parámetros que permiten extraer ciertas propiedades del patrón de acceso. Mediante es-
ta información los autores establecen un árbol de decisión que les permite determinar la
técnica más eficiente para cada tipo de escenario. La caracterización realizada por estos
autores resulta adecuada para la elaboración de un árbol de decisión. Sin embargo, con-
sideramos que no es suficiente para poder realizar una caracterización precisa del patrón
de acceso que se ajuste a nuestros requisitos.

En [15, 16] se propone una estrategia para la caracterización de patrones asociados a
matrices. Dicha estrategia permite detectar y caracterizar distintas estructuras bandeadas,
con un agrupamiento en bloques y patrones de acceso compuestos por regiones densas.
En [142] se presenta otra propuesta para el análisis de patrones de acceso orientada a la
reestructuración del código en función de las caracteŕısticas de dicho patrón. En [64, 65]
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se desarrolla un modelado anaĺıtico de la localidad asociada a la ejecución de códigos
irregulares. El tipo de modelo que se plantea introduce medidas del grado de localidad en
los accesos irregulares tanto en sistemas monoprocesador como multiprocesador. En base
a este modelo se desarrollan procesos de optimización de localidad por métodos heuŕısticos
que originan una mayor eficiencia en la gestión de los niveles de la jerarqúıa de memoria.

En todos estos trabajos, no encontramos una solución adecuada para los objetivos que
hemos planteado. Esto se debe a diversos motivos: por una parte, las caracterizaciones no
permiten ser utilizadas de forma simple por distintas técnicas (detección de dependencias,
paralelización, balanceo de la carga, etc.) que hemos desarrollado. Por otro lado, no son
lo suficientemente flexibles como para transformar la representación a otros esquemas de
acceso. Finalmente, en algunos casos, su coste computacional resulta demasiado elevado
para su empleo eficiente durante la ejecución del programa.

El proceso de clasificación que proponemos está inspirado en los primeros trabajos de
paralelización de lazos irregulares parcialmente paralelos [154, 98]. Este tipo de lazos se
caracterizan por presentar dependencias verdaderas entre iteraciones, siendo necesaria una
adecuada poĺıtica de ejecución paralela, que debe mantener la corrección del resultado.
En este trabajo se propone una clasificación de las iteraciones del lazo en conjuntos que
pueden ser ejecutados concurrentemente y en un orden arbitrario sin originar dependencias
de datos. En lo concerniente a nuestra propuesta, este es el concepto básico que hemos
adoptado para realizar nuestra representación. En vez de considerar una clasificación
por iteraciones del lazo, clasificamos entradas del vector de indirección en conjuntos que
presentan una serie de propiedades. Dichas propiedades se describen de forma detallada en
la Sección 2.3, en la que también describimos la implementación concreta de esta técnica.
Cabe destacar que el algoritmo de clasificación que hemos desarrollado no tiene relación
con el realizado en [98, 154], salvo por el hecho de que estos trabajos nos han servido como
un punto de partida desde el que poder desarrollar nuestra representación.

2.2.2 Caracterización geométrica del patrón de acceso

La segunda etapa de nuestra propuesta consiste en la caracterización geométrica del
patrón de acceso de una indirección. Partiendo de una representación bidimensional de
las entradas del vector de indirección (obtenida en la primera etapa), deseamos extraer las
principales caracteŕısticas geométricas de la misma.

Como veremos, nuestro objetivo puede ser interpretado como una caracterización de
una curva digital sujeta a una serie de restricciones, o bien puede clasificarse como un
proceso de optimización sobre un poĺıgono de un gran número de elementos. De cada uno
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de estos grupos existe un gran número de trabajos de los que hemos seleccionado los más
representativos y afines a nuestros objetivos.

Aśı pues, en la primera familia existen distintas heuŕısticas que permiten hacer, bajo
una serie de restricciones, una aproximación a un contorno por medio de un conjunto
de segmentos. Todas estas técnicas son costosas en términos computacionales, con una
complejidad que t́ıpicamente vaŕıa entre O(n2) y O(n3), siendo n el número de elementos
de la curva. Un estudio comparativo de diferentes propuesta puede verse en el traba-
jo presentado por Rosin [121]. Existen otras propuestas con una complejidad menor y,
consiguientemente, con un menor tiempo de procesamiento. Como contrapartida, estas
propuestas no aseguran la obtención de una solución óptima. Ejemplo de la mismas es [6],
en donde la curva digital es aproximada por una cadena poligonal, utilizando como criterio
la minimización del área comprendida entre la curva original y la aproximada. Una pro-
puesta alternativa es la realizada por Debled y Reveilles [35], en la cual se emplean ĺıneas
navie para realizar la segmentación de la curva digital. En [28] se presenta un método
de complejidad lineal para la aproximación poligonal de una curva digital dada. Todas
estas propuestas utilizan como criterio de calidad la similitud y proximidad con la curva
original. Sin embargo, nosotros imponemos como restricción que la curva poligonal acote
a la original, restricción que no es exigida en ninguna de las propuestas anteriores.

Dentro del segundo grupo, el problema de la obtención del mı́nimo poĺıgono convexo
contenido en otro poĺıgono convexo fue eficientemente resuelto por Aggarwal y Park [2].
En este trabajo, los autores aplican técnicas de optimización basadas en búsqueda de
matrices monótonas. Otros trabajos en este área son, entre otros, la obtención del mı́nimo
triángulo que contiene a un poĺıgono convexo [103], del mı́nimo poĺıgono inscrito de k

lados [1], del mı́nimo poĺıgono equiangular con k lados [36], del mı́nimo poĺıgono inscrito
con ángulos especificados [100], y del mı́nimo paralelogramo circunscrito [40]. En [21],
Boyce presenta un método en el que, dados n puntos, se encuentra el menor poĺıgono de k

lados con vértices en los puntos y que circunscribe a la curva digital. Eppstein et al [39],
presentan un método similar, de naturaleza iterativa. En él, en función del resultado
obtenido para un poĺıgono con k − 1 lados, se obtiene un nuevo poĺıgono de k lados con
menor área. La aplicación a nuestro problema se puede realizar asumiendo que nuestra
curva está compuesta por una serie de n poĺıgonos. Sin embargo, dada la alta complejidad
de estas técnicas y el valor elevado que tendŕıa n en nuestro caso, su eficiencia resulta
extremadamente pobre.

Como resultado de esta revisión bibliográfica no hemos encontrado ningún trabajo que
se adapte completamente a todos los requisitos que hemos impuesto. Dentro del primer
grupo, las técnicas más afines no aseguran una aproximación por exceso y defecto de la
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curva original, lo cual resulta inaceptable para nuestros fines. Las propuestas del segundo
grupo, tampoco cumplen esta meta, dado que o bien son poco flexibles, o bien están más
ideadas para curvas poligonales y no para una secuencia de puntos muy próximos en el
espacio. Este hecho, nos ha motivado al desarrollo de algoritmos propios que resuelvan la
problemática planteada de un modo eficiente.

2.3 Clasificación de las entradas de una indirección

Como punto de partida de este trabajo, hemos estudiado las propiedades existentes
en diversos patrones de indirección procedentes de aplicaciones reales. Estos patrones de
acceso fueron extráıdos de libreŕıas de matrices dispersas como la Harwell Boeing sparse
matrix collection [37] o la University of Florida Sparse Matrix Collection [34]. Una segunda
fuente de procedencia de estos patrones son aplicaciones de simulación por elementos o
diferencias finitas [45] y algoritmos de simulación de n-cuerpos [108].

En todos los casos considerados, pudimos constatar la existencia de ciertos niveles
de localidad en los accesos a memoria dados por las indirecciones. Esta localidad se
manifiesta en que entradas consecutivas acceden, en mayor o menor grado, sobre posiciones
próximas de memoria. Nuestra propuesta explota esta propiedad agrupando las entradas
de la indirección en conjuntos. De este modo, en lugar de caracterizar individualmente
cada entrada del vector de indirección, se considera la región de acceso de cada conjunto.
Si el grado de localidad es suficientemente elevado, la región de acceso asociada a las
entradas de cada conjunto podrá ser caracterizada con gran precisión. Como se verá en la
Sección 2.5.3, este hecho nos va a permitir reducir considerablemente los costes de análisis
y procesamiento de la indirección irregular.

Tal y como se comentó con anterioridad, vamos a realizar la caracterización del patrón
de indirección que, en el caso particular del lazo ilustrado en la Figura 2.4, coincide con
su patrón de acceso. Vamos a denotar por x al vector de indirección y por a al vector
accedido. Denominamos Nx y Na a sus respectivas dimensiones. Inicialmente nos vamos
a restringir a un código como el de la figura en el que los accesos sobre a son operaciones
de escritura y suponen la única fuente posible de dependencias. Como punto de partida,
nuestra propuesta analiza los elementos del vector del indirección y los agrupa en conjuntos
denominados slices. Una definición formal de los mismos es la siguiente.

Definición 2.3.1 Un slice se define como cualquier serie de entradas consecutivas del vector de
indirección cuyos accesos a memoria son diferentes. Más formalmente, denotado Sk al k-ésimo
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DO j = 1, Nx

a[x[j]] = . . .

END DO

Figura 2.4: Ejemplo de lazo considerado.

slice, se verifica lo siguiente:

Sk = [ik, ik+1), 1 ≤ k ≤ NS (2.3)

Tal que,
∀ i, j ∈ Sk, i �= j, −→ x[i] �= x[j] (2.4)

En donde NS es el número total de slices, i1 = 1 y iNS+1 = Nx + 1. �

Una representación por slices consiste en una clasificación de las entradas de la in-
dirección. La definición anterior nos indica qué propiedades deben tener las entradas
pertenecientes al mismo slice. Sin embargo, es necesario especificar la relación entre las
entradas asociadas a slices diferentes. Una propiedad importante que debe verificar esta
representación es la de preservar el orden de accesos de la indirección. Esta restricción se
refleja en la siguiente definición.

Definición 2.3.2 Una representación incremental por slices de una indirección ha de cum-
plir las siguientes condiciones:

1. Sea i ∈ Sk y j ∈ Sk′ dos entradas de la indirección pertenecientes a slices diferentes. Si
k < k′ entonces debe verificar que i < j.

2. Sea Sk un slice genérico, se debe verificar que ik < ik+1. Es decir, cada slice debe contener
al menos una entrada del vector de indirección.

�

En base a esta definición podemos enunciar la siguiente propiedad.

Propiedad 2.3.1 Para una representación incremental de una indirección con NS slices y Nx

entradas, se verifica que 1 ≤ NS ≤ Nx.

DEMOSTRACIÓN: La demostración de esta propiedad está impĺıcita en la Definición 2.3.2.
De acuerdo con su segundo apartado, cada slice contiene al menos una entrada del vector de
indirección, mientras que el número máximo de entradas por slice está acotado superiormente por
el número de entradas de la indirección. Por otra parte, es necesario como mı́nimo un slice para
realizar la clasificación. De este modo se debe verificar que 1 ≤ NS ≤ Nx. �
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Figura 2.5: Representación por slices.

La Figura 2.5 muestra ejemplos de esta representación para dos patrones de acceso.
Cada columna de las gráficas representa el conjunto de elementos pertenecientes a cada
slice. El valor de cada elemento (representado en el eje de ordenadas) se corresponde con el
ı́ndice de la entrada de a accedida. A modo de ejemplo, en la Figura 2.5(a) los elementos
de la indirección pertenecientes al slice 720 (marcados en negrita en la figura) realizan
accesos sobre el intervalo [1134, 1151] de entradas de a.

Mediante esta representación, se agrupan y caracterizan los accesos del patrón de in-
dirección. En la Figura 2.5, se puede apreciar la existencia de localidad en los accesos
realizados en cada slice. Experimentalmente, hemos podido comprobar que esta situación
se da para un gran número de patrones de acceso reales. Adicionalmente, en el caso de
patrones que no verifiquen esta propiedad, y mediante el empleo de técnicas de reordena-
miento [70, 31, 94], se puede conseguir patrones de acceso con mayor localidad.

2.3.1 Algoritmo de clasificación por slices

Retornando a la ĺınea argumental iniciada en este caṕıtulo, nuestro objetivo consiste
en la explotación de la localidad en los patrones de acceso, intentando reducir el coste
de la representación. De este modo, para cada slice únicamente vamos a almacenar tres
magnitudes. Estas son, el número de entradas que tiene asociado, la posición máxima, y
la posición mı́nima de a accedidas en el mismo. Vamos a representar estas tres magnitudes
mediante tres vectores que denotaremos, respectivamente, como ρ, u y l. Cada entrada
de los mismos contendrá los valores asociados a cada slice. Una definición precisa de estas
magnitudes es la siguiente.
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Definición 2.3.3 Los vectores ρ, u y l tienen NS elementos, y se definen del siguiente modo:

u[k] = max(x[j] ∀j ∈ Sk) (2.5)

l[k] = min(x[j] ∀j ∈ Sk) (2.6)

ρ[k] = ik+1 − ik (2.7)

En donde las funciones max y min obtienen, respectivamente, el valor máximo y mı́nimo del
conjunto de valores que verifican las condición impuesta en el argumento. �

La Figura 2.5(a) denota, mediante el śımbolo “×”, los valores almacenados en u y l para
cada slice. Se puede observar que estas magnitudes marcan una cota superior e inferior
del patrón de acceso. Mediante esta simplificación, los accesos concretos realizados en
cada slice son desconocidos, lo cual introduce cierta incertidumbre en nuestra representa-
ción. Sin embargo, y como veremos con posterioridad, esta información es suficiente para
abordar de un modo eficiente la caracterización del patrón de acceso de una indirección.

El pseudocódigo del algoritmo de clasificación por slices (CS) se ilustra en la Figu-
ra 2.6. El algoritmo emplea un vector denominado flag, con Na elementos. Este vector
es utilizado para almacenar el slice asociado al último acceso sobre cada entrada de a,
y al comienzo del algoritmo este vector se inicializa a un valor nulo. Un factor clave de
esta propuesta es que el vector de indirección se procesa ordenadamente, de modo que las
entradas son clasificadas respetando el orden existente en la indirección. Cada vez que se
analiza una de estas entradas, se comprueba el valor asociado en el vector flag. Si este
valor es inferior al del slice actual (dado por la variable s), la entrada no va a producir
conflictos dentro del slice considerado, verificando la condición de la Ecuación 2.4 y alma-
cenando su valor en un buffer local. Este buffer contiene todas las posiciones de memoria
accedidas dentro del slice considerado.

La Figura 2.7 muestra un ejemplo de esta clasificación para un vector de indirección
dado por x = {2, 1, 2, 3, 3, 4, 6, 3, 1} para Nx = 9 y Na = 6. La Figura 2.7(a) muestra el
contenido del vector flag conforme se va procesando la indirección. Una entrada vaćıa del
vector flag significa que tiene un valor nulo. Cuando la segunda entrada es procesada, el
valor almacenado en el vector flag es inferior al del slice actual (dado por la variable s),
lo que hace que dicha entrada pase a almacenar el valor del slice actual.

En el caso de que el valor de la entrada del vector flag sea el mismo que el del
slice actual, se realiza un aumento del contador s. De este modo, la entrada considerada
pasa a pertenecer al siguiente slice. En el ejemplo considerado, este hecho ocurre cuando
se procesa la tercera entrada del vector de indirección. El valor almacenado flag[2] es 1,
coincidiendo con el valor de la variable s. Para esta situación, el algoritmo CS actualiza,
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Algoritmo CS

entrada

x: vector de indirección
salida

{�u,�l, �ρ}: conjunto de cotas superiores, cotas inferiores y densidades
inicio del algoritmo

s = 1
flag[1 : Na] = 0
buffer = ∅
DO j = 1, Nx

IF (flag[x[j]] = s)
{u[s], l[s], ρ[s]} ⇐= caracteriza slice(buffer)
buffer = ∅
s = s + 1

END IF

buffer ←− x[j]
flag[x[j]] = s

END DO

fin del algoritmo

Figura 2.6: Algoritmo de clasificación por slices (CS).

mediante la función caracteriza slice, las entradas correspondientes a los vectores ρ, u

y l. El funcionamiento de esta función es simple: únicamente debe analizar los accesos
almacenados en el buffer, obteniendo el valor de acceso máximo, mı́nimo y el número de
entradas almacenadas en dicho buffer.

En el ejemplo de la Figura 2.7, el número de slices producidos es 4. El valor de los
vectores resultantes es: u = {2, 3, 6, 3}, l = {1, 2, 3, 1}, ρ = {2, 2, 3, 2}. La Figura 2.7(b)
muestra el patrón de acceso obtenido mediante nuestra representación. En base a la
estructura del algoritmo propuesto, podemos enunciar la siguiente propiedad.

Propiedad 2.3.2 La representación realizada por el algoritmo CS verifica la siguiente relación:

∃ i ∈ Sk, j ∈ Sk−1 / x[i] = x[j] ∀k ∈ (1, NS ] (2.8)

DEMOSTRACIÓN: Dada la estructura de este algoritmo, el cambio de slice únicamente se produce
cuando la entrada de la indirección considerada realiza un acceso sobre una posición previamente
accedida por otra entrada del mismo slice. De este modo, la relación enunciada debe cumplirse
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Figura 2.7: Ejemplo del funcionamiento del algoritmo CS: (a) evolución del vector
flag, (b) representación del patrón de indirección.

DO j = 1, Nx

a[x[j]] = a[x[j]] ⊗ . . .

END DO

(a)

DO i = 1, NS

DO j = col[i], col[i + 1] − 1
a[row[j]] = a[row[j]] + b[i] ∗ val[j]

END DO

END DO

(b)

Figura 2.8: Ejemplos de códigos irregulares: (a) operación con un vector de
indirección, (b) operación sobre una matriz dispersa.

para al menos una entrada de cada slice. �

De ahora en adelante, denominaremos al vector ρ como vector densidad. De este
modo, y en una primera aproximación, la caracterización del vector de indirección requiere
3NS elementos. De acuerdo con la Propiedad 2.3.1, a lo sumo nuestra caracterización
tendrá un coste de almacenamiento de 3Nx entradas, lo cual resulta prohibitivo. Sin
embargo, como se podrá ver con posterioridad, habitualmente se verifica que NS � Nx,
por lo que el coste de almacenamiento real será significativamente inferior al máximo coste
teórico.

2.3.2 Algoritmo de clasificación por slices modificado

Los códigos irregulares que frecuentemente aparecen en libreŕıas matemáticas, co-
mo Sparse Kit [122] o BLAS [17, 27], pueden ser agrupados en dos categoŕıas: los que
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únicamente contienen vectores de indirección, y los que operan sobre matrices dispersas.
La Figura 2.8(a) muestra una estructura irregular perteneciente a la primera categoŕıa.
Ejemplos de esta categoŕıa son las reducciones irregulares o las rutinas de permutación.
En ambos casos el contenido del lazo es un acceso irregular por medio de un vector de indi-
rección. Un ejemplo del segundo grupo es la rutina que realiza el producto matriz-dispersa
vector de la Figura 2.8(b). Asumiendo un formato de almacenamiento por columnas [13]
(formato CCS), el patrón de acceso de la matriz dispersa hace uso de los vectores val, col

y row. El vector val contiene los valores numéricos asociados a cada valor no nulo de la
matriz, el vector row almacena el número de fila de cada uno de los elementos no nulos,
y el vector col almacena el ı́ndice de la primera entrada de cada columna. Para códigos
irregulares pertenecientes a esta última categoŕıa, resulta mucho más útil hacer uso de
una nueva representación de los accesos a memoria en la que cada slice se corresponde
con una columna de la matriz dispersa. Con el fin de adaptar nuestra representación a
este nuevo formato, es necesario realizar modificaciones al algoritmo de clasificación por
slices comentado en la sección anterior. Este nuevo algoritmo, denominado clasificación
por slices modificado (CSM), se ilustra en la Figura 2.9. Se ha introducido un nuevo criterio
de clasificación: en vez de utilizar el vector flag para detectar los accesos repetidos sobre
la misma posición de memoria, ahora identificamos el primer elemento de cada columna
de la matriz dispersa (ĺınea etiquetada como L1), el cual determina el cambio de slice.

Dado que el formato CCS no permite dos accesos en la misma posición (mismo valor
del vector row dentro de la misma columna), entonces esta nueva representación cumple
el requisito impuesto por la Definición 2.3.1. La única diferencia con el resultado obtenido
en el algoritmo original es que el uso de esta nueva propuesta da lugar a un mayor número
de slices, dado que ya no se verifica la Propiedad 2.3.2.

2.3.3 Resultados experimentales

Hemos evaluado la eficiencia de los algoritmos CS y CSM con vectores de indirección
obtenidos de la libreŕıa Harwell-Boeing [37]. Esta libreŕıa contiene un conjunto de matrices
dispersas extráıdas de diversas aplicaciones. Como punto de partida, hemos utilizado el
formato de almacenamiento Column Compress Storage (CCS). De este modo, la matriz
queda representada por tres vectores denominados col, val y row. De estos vectores, hemos
tomado al vector row como vector de indirección. Este vector aparece habitualmente
en códigos cient́ıficos irregulares como vector de indirección, lo que nos permite evaluar
nuestra propuesta con patrones de acceso reales.

La Tabla 2.1 muestra las principales caracteŕısticas de los patrones de acceso y el
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Algoritmo CSM

entrada

x: vector de indirección
col: ı́ndice de columna

salida

{u, l, ρ}: conjunto de cotas superiores, cotas inferiores y densidades
inicio del algoritmo

s = 1
buffer = ∅
DO j = 1, Nx

L1 IF (j = col[s + 1])
{u[s], l[s], ρ[s]} ⇐= caracteriza slice(buffer)
s = s + 1
buffer = ∅

END IF

buffer ←− x[j]
END DO

fin del algoritmo

Figura 2.9: Algoritmo de clasificación por slices modificado (CSM).

espacio de almacenamiento requerido por el resultado del algoritmo de clasificación. Los
parámetros mostrados en la tabla son los siguientes:

• Na: tamaño mı́nimo del vector a (ver Figura 2.4). Este valor representa el menor
número de elementos del vector a para poder ser correctamente accedido por medio
de la indirección. Más formalmente, esta cantidad se define como Na = max(x) −
min(x)+1, donde las funciones max y min devuelven, respectivamente, el elemento
máximo y mı́nimo almacenados en x.

• Nx: número de entradas del vector de indirección.

• NS : número de slices obtenidos mediante el algoritmo de clasificación.

• ∆Mslices: cantidad de memoria requerida para almacenar el resultado del algoritmo
de clasificación (vectores u, l y ρ).

Se puede apreciar como el coste de almacenamiento de ambas caracterizaciones es
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mucho menor que el coste de almacenamiento del vector de indirección (Nx). Nótese que
la diferencia es de hasta dos órdenes de magnitud. También se destaca que la diferencia
en el número de slices obtenido por ambas propuestas es reducida. La máxima reducción
del número de slices se obtiene con la matriz nasasrb (15% de reducción empleando el
algoritmo CS), mientras que para la matriz s3dkq4m2 esta reducción es prácticamente
nula. Esta diferencia en el comportamiento del algoritmo CS se debe a la distribución
particular de las entradas en el patrón de acceso, que favorecen en mayor o menor medida
la reducción en el número de slices.

Los resultados obtenidos con estas indirecciones corroboran la existencia de regiones
con alta localidad en los accesos. En la siguiente sección presentamos propuestas para la
simplificación de nuestra caracterización. Mediante esta simplificación podemos reducir
aún más su coste de almacenamiento.

2.4 Caracterización geométrica de la indirección

El objetivo planteado es el desarrollo de un algoritmo que permita simplificar la ca-
racterización del patrón de acceso hecha por los algoritmos CS y CSM. Vamos a considerar
dicho patrón de acceso como una representación geométrica en un espacio bidimensional,
centrándonos únicamente en la representación espacial de los vectores u y l. El proceso
de caracterización está sujeto a una serie restricciones que enumeramos a continuación.

• Deseamos que la nueva representación acote el patrón de accesos de la indirección. De
este modo, deseamos obtener una aproximación conservadora de los accesos, la cual
nos va a permitir realizar un análisis preciso y fiable del patrón de indirección. En
términos geométricos, esta restricción se traduce en que el resultado debe representar
una nueva secuencia de puntos que se aproxime por exceso (en caso del vector u), o

CS CSM
Matriz Na Nx

NS ∆Mslices NS ∆Mslices

3dtube 45332 3213618 43029 129087 45330 135990

bcsstk14 1806 63453 1665 4995 1806 5418

bcsstk17 10973 428650 9466 28398 10973 32919

bcsstk29 13992 619488 12989 51956 13994 41982

nasasrb 54872 2677324 47476 142426 54870 164610

s3dkq4m2 90451 4820892 90299 270894 90449 271347

Tabla 2.1: Eficiencia de los algoritmos CS y CSM.
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por defecto (en caso del vector l), a la secuencia original.

• Exigimos que el resultado sea lo más preciso posible. Es decir, la secuencia caracte-
rizada debe ser lo más parecida (y próxima) posible a la original.

• El resultado de la caracterización debe tener el menor coste de procesamiento posible.
Esto se traduce en una representación simple y con un menor número de elementos
que la secuencia original.

Vamos a asociar a cada entrada de los vectores u y l un punto en el espacio. Es-
pećıficamente, la k-ésima entrada del vector u tendrá asociada el punto espacial de coor-
denadas {k, u[k]}. Realizando un planteamiento análogo con el vector l obtendremos las
dos secuencias de puntos discretas que deseamos caracterizar.

La organización de esta sección es la siguiente: en Sección 2.4.1 establecemos en primer
lugar las bases matemáticas de nuestro proceso de caracterización geométrica. Posterior-
mente, en las secciones 2.4.1 y 2.4.1 presentamos dos propuestas distintas que realizan esta
tarea. Finalmente, en la Sección 2.4.2 realizamos el análisis comparativo del rendimiento
de cada una de ellas.

2.4.1 Algoritmo de caracterización geométrica

Nuestra solución se basa en la aproximación de los vectores u y l a una curva Free-
man chain-code que denotamos por C. Una vez construida esta curva, buscamos obtener
una nueva curva que conforme la envolvente a C y que sea lo más próxima posible. A
continuación, introducimos una seria de conceptos que resultarán de gran utilidad para el
planteamiento y desarrollo de nuestra propuesta.

Definición 2.4.1 Definimos una curva digital C como Freeman chain-code a la dada por una
secuencia de NC puntos con coordenadas cartesianas enteras. Más formalmente, esta curva se
define por la siguiente expresión:

C = {pj = (pxj
, pyj

), j = 1, ...NC}, pxj
∈ Z, pyj

∈ Z (2.9)

Adicionalmente estos puntos deben verificar que:

1. El punto pj+1 es un vecino de pj , ∀j < NC , y pNC es vecino de p1.

2. Dos elementos pj y pk son vecinos si pj �= pk, y |pxj
− pxk

| ≤ 1 y |pyj
− pyk

| ≤ 1.
�
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Para que los vectores u y l puedan ser aproximados como curvas de Freeman chain-code
es necesario añadir puntos intermedios que hagan verificar la condición de vecindad exigida
en su definición. Este proceso se realiza mediante la interpolación de entradas consecutivas.
Supongamos, por ejemplo, que NS = 2 y u = {1, 4}. Originalmente, el conjunto de puntos
asociado a este intervalo es {(1, 1), (2, 4)}, el cual no cumple los requisitos necesarios
para ser una curva Freeman chain-code. De este modo, es necesario añadir los puntos
(2, 2) y (2, 3), que han sido calculados mediante una interpolación lineal. La curva digital
resultante es Cu = {(1, 1), (2, 2), (2, 3), (2, 4)}. La unión de las curvas Cu y Cl origina una
curva digital cerrada, que verifica la condición de ser Freeman chain-code.

Definición 2.4.2 Denominaremos E a una secuencia de NE puntos que viene especificada por la
siguiente relación.

E = {ei = (exi
, eyi

), i = 1, ...NE}, exi
∈ Z, eyi

∈ Z (2.10)

Donde NE � NC . La curva digital asociada a E , que denominaremos Ef , será aquella formada
por la unión mediante segmentos de puntos consecutivos de E . Esta curva está definida como un
conjunto de funciones lineales de la siguiente forma.

Ef = {{xi, fi(x)}, exi
≤ x < exi+1 } i = 1, ...NE − 1 (2.11)

Tal que fi es la recta que une el punto ei con el punto ei+1. �

Denotamos respectivamente I(C) e I(Ef ) como el conjunto de elementos inscritos dentro
de las curvas C y Ef . La Figura 2.10 muestra un ejemplo de estos conceptos.

Definición 2.4.3 La secuencia de puntos E se dice una envolvente de la curva C si su curva digital
asociada, denotada como Ef , envuelve completamente a la curva C. Es decir, si I(C) ⊂ I(Ef ). �

Definición 2.4.4 Dada una secuencia de puntos E que envuelve a la curva C, definimos como
área de error a la cardinalidad del conjunto ‖ I(Ef ) − I(C) ‖. �

El área de error representa el número de elementos existentes entre las curvas C y Ef .
Mientras menor sea ese valor, mejor será la aproximación en la curva envolvente.

En base a este planteamiento, nuestra meta se puede establecer como la resolución
del siguiente problema de optimización: dada una curva Freeman chain-code C, se busca
la secuencia de puntos E cuya curva digital asociada, denotada como Ef , conforme la
envolvente de C con el menor área de error.

A continuación vamos a describir nuestra propuesta para la resolución de este problema.
Como punto de partida, y con el fin de simplificar el proceso de caracterización, vamos a
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Figura 2.10: Ejemplo de envolvente a una curva.

introducir un nuevo conjunto de puntos denominado conjunto D. De este modo, definimos
D como un subconjunto de ND puntos representativos de C. Más formalmente:

D = {di = (dxi , dyi), i = 1, ...ND}, di ∈ C (2.12)

Este subconjunto debe ofrecer la máxima información acerca de la forma de la curva C.
En [7] se demuestra que los puntos más representativos de una curva coinciden con los que
presentan la mayor curvatura. Estos puntos se denominan puntos dominantes. Los ND
puntos dominantes más caracteŕısticos de la curva C van ser los integrantes del conjunto
D. En base a este conjunto construiremos, posteriormente, nuestro conjunto solución E .
Nótese que los elementos de D no tiene por qué formar parte de la envolvente, dado que
la curva digital asociada a D puede intersecar a la curva C.

A continuación vamos a presentar dos técnicas diferentes para la obtención de la en-
volvente. Ambas realizan modificaciones a la posición de los puntos de D hasta que su
curva digital asociada conforme la envolvente. La primera de nuestras propuestas estima
la mejor solución en términos de minimización del área de error (algoritmo EO), mientras
que la segunda proporciona un método heuŕıstico que, aunque no garantiza el mejor re-
sultado, śı ofrece resultados próximos al óptimo con menores costes computacionales y de
almacenamiento de memoria (algoritmo EH).

El hecho de que la topoloǵıa de C sea arbitraria dificulta enormemente el desarrollo
de una estrategia de caracterización que abarque todo el rango de situaciones. Por este
motivo, hemos realizado un planteamiento diferente: en vez de abordar todas las situa-
ciones posibles, vamos a dividir C en tramos que presenten una serie de caracteŕısticas.
Sobre cada uno de estos tramos, obtendremos la envolvente local al mismo. Cuando todos



2.4. Caracterización geométrica de la indirección 47

los tramos hayan sido procesados, la solución global será el conjunto de contribuciones de
cada uno de ellos.

De este modo, vamos a imponer la siguiente restricción a la curva C: los valores
de pxj son monótonos respecto al ı́ndice j. Es decir, pxj+1 − pxj ∈ {0, 1} ∀j, o bien
pxj+1 − pxj ∈ {0,−1} ∀j. Por simplicidad, vamos a considerar únicamente curvas de la
primera clase. Dado que ambas aproximaciones son equivalentes, nuestra propuesta es
también válida para la segunda clase. En el caso de que la curva digital no verifique esta
propiedad, siempre puede ser dividida en tramos que śı lo hagan. En el ejemplo de la
Figura 2.10, la curva puede ser particionada en 6 tramos denotados como: AB, BC, CD,
DE, EF y FA. Estos intervalos pueden ser analizados de forma independiente, obteniendo,
como solución final, la unión de las soluciones parciales de cada uno de los intervalos.

Cálculo y procesamiento de los puntos dominantes

Para realizar la selección de los elementos de D (es decir, de los puntos dominantes)
hemos empleado el algoritmo de Kankanhalli [73]. Este algoritmo es una mejora del al-
goritmo de Teh-Chin [135] en la que los costes computacionales se reducen de manera
significativa. Del mismo modo que en el algoritmo de Teh-Chin, la propuesta de Kan-
kanhalli no requiere ningún parámetro de entrada, obteniendo los punto dominantes en
función única de las caracteŕısticas topológicas de la curva. El algoritmo realiza un pro-
ceso iterativo, en el que en cada paso se obtiene un nuevo punto dominante. El orden
de procesamiento de estos puntos se realiza en función de su relevancia1, obteniendo en
aquellas iteraciones los puntos dominantes más representativos. Este hecho nos ha permi-
tido modificar el algoritmo, introduciendo una nueva rutina de finalización. Esta rutina
detiene el algoritmo cuando se alcanza un número preestablecido de puntos dominantes,
cuyo valor concreto es especificado por el usuario. Dicho número es el único parámetro
de entrada de nuestro algoritmo modificado. En caso de no especificarse ningún valor,
nuestra propuesta funciona del mismo modo que el algoritmo original.

El siguiente paso a realizar consiste en la extracción de las caracteŕısticas geométricas
de la curva C en base al conjunto D. Nuestra propuesta divide la curva digital en tramos
comprendidos por elementos consecutivos de D. Cada uno de estos tramos es analizado
de forma independiente, simplificando, de este modo, el planteamiento de nuestro proble-
ma. En esta sección vamos a describir el proceso de análisis del i-ésimo tramo de C que

1El algoritmo de Kankanhalli clasifica los puntos dominantes en función del grado de curvatura de la

región en la que se encuentran. De este modo, se dice que un punto dominante es más relevante que otro

si su región de C asociada tiene una mayor curvatura.
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Figura 2.11: Puntos asociados a un segmento de C.

denotaremos como Ci, el cual está comprendido entre los puntos dominantes di y di+1. El
conjunto de intervalos Ci verifica la siguiente relación.

C = C1 ∪ C2 ∪ . . . CND−1 (2.13)

Los algoritmos que proponemos modifican la posición de los puntos dominantes ob-
teniendo, a partir de cada uno, un conjunto de elementos. Con el fin de especificar las
propiedades de estos elementos, vamos a introducir en nuestro modelo de representación
geométrica una serie de definiciones.

Definición 2.4.5 Definimos el punto dk
i como una modificación de la posición original del punto

di = (dxi
, dyi

), que guarda la siguiente relación: dk
i = (dxi

, dyi
+ k) con k ∈ N. �

Definición 2.4.6 Definimos el punto de tangencia de un punto dk
i como el punto perteneciente

a la intersección de la curva C con la recta que parte de dk
i y que es tangente a C en el tramo

comprendido entre di y di+1. Denotamos a dicho punto de tangencia como tki . �

Definición 2.4.7 Definimos punto asociado a un punto dk
i , y lo denotamos por dk′

i+1, como el
punto dk

i+1 más cercano a la recta que une al punto dk
i con su punto de tangencia tki . �

Un ejemplo de estos puntos se puede ver en la Figura 2.11. En este caso tenemos que
el punto asociado a d0

1 es d4
2, el de d1

1 es d3
2, etc. Notar que el mı́nimo valor posible de

k es 0, mientras que el valor máximo está determinado por el punto asociado d0
2. Notar

además que cuando k = 0 el punto está sobre la curva.

Para cada punto de tangencia tki existe un triplete {dk
i , t

k
i , d

k′
i+1} que define el segmento

tangente a C en el intervalo considerado. Conociendo dos puntos de este triplete (siendo
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uno de ellos el punto de tangencia), y mediante la extrapolación de la recta que los une,
se puede obtener el tercer elemento del conjunto.

El conjunto de posibles tripletes es organizado en una tabla de datos. Un ejemplo
de la misma es la mostrada en la Tabla 2.2. Esta estructura nos permite almacenar la
caracterización del tramo de Ci en términos de segmentos tangentes al mismo. En el caso
de la Tabla 2.2, los valores mostrados son los correspondientes a los de la Figura 2.11.
Denominaremos a esta estructura de almacenamiento tabla de tangencia y se denota
por el śımbolo TT . Esta tabla está definida para cada tramo Ci, y tiene una columna
(denotada como TT k) por cada valor posible de dk

i . En cada una de estas columnas se
almacena, junto al valor de dk

i , el valor del punto de tangencia y del punto dk′
i+1 asociado.

Adicionalmente existen dos campos denominados error y enlace que serán comentados con
posterioridad. Esta tabla es la que nos va a permitir elegir los puntos más adecuados para
la caracterización de la curva mediante la envolvente. En el siguiente apartado describimos
el proceso de creación de una tabla de tangencia.

Determinación de los puntos de tangencia

Antes de introducir la estructura del algoritmo, es necesario enunciar dos propiedades
que nos van a permitir obtener los puntos de tangencia de la curva.

Propiedad 2.4.1 Sean pj y pj′ dos puntos de Ci, con j < j′. Si el punto pj es el único punto de
tangencia en el tramo comprendido entre di y pj′ , es decir, tki = pj ∀k, entonces en este tramo
el punto pj′ es un punto de tangencia ∀k ≥ h. El parámetro h se obtiene mediante la siguiente
ecuación,

h =
a0→k − a0→k′

pxj′ − pxj

(pxj′ − dxi
)(pxj

− dxi
) (2.14)

Siendo a0→j y a0→j′
las pendientes de las rectas que unen, respectivamente, d0

i con pj y d0
i con

pj′ .

TT 0
i TT 1

i TT 2
i TT 3

i TT 4
i

d0
i d1

i d2
i d3

i d4
i

t0i t1i t2i t3i t4i
d4

i+1 d3
i+1 d2

i+1 d1
i+1 d0

i+1

error0
i error1

i error2
i error3

i error4
i

enlace0
i enlace1

i enlace2
i enlace3

i enlace4
i

Tabla 2.2: Estructura de datos asociada a un segmento de C.



50 Caṕıtulo 2. Caracterización del patrón de acceso a memoria

 Pxj

d0

dh

 Pxj’

Pj’

Pj

Figura 2.12: Determinación del valor del parámetro h.

DEMOSTRACIÓN: Consideremos la situación general mostrada en la Figura 2.12. En ella se
muestra el punto pj tangente a todos los dk

i con k < h. Para valores de k ≥ h, el punto asociado
a todos los dk

i pasa a ser el punto p′j .

Sea ak→j la pendiente de la recta que une dk
i con pj . Entonces, para un valor genérico de k

esta pendiente se puede expresar en función de a0→j de acuerdo con la siguiente relación.

ak→j = a0→j − k

pxj
− dxi

(2.15)

Se puede apreciar que el valor h es aquel que verifica que ah→j = ah→j′
. Sustituyendo la

Ecuación 2.15 en esta igualdad, la Ecuación 2.14 puede ser fácilmente obtenida. �

Propiedad 2.4.2 Dado un punto pj ∈ Ci y la pendiente a0→j asociada con el punto d0
i . Si el valor

de esta pendiente es mayor que la obtenida para los puntos del intervalo con un valor de abscisa
menor, es decir, si se verifica la siguiente expresión,

a0→j > a0→j′
, ∀j′ / pxj

< pxj′ , pj′ ∈ Ci (2.16)

Entonces pj es el punto de tangencia en el tramo de la curva comprendido entre di y pj para todos
los elementos dk

i .

DEMOSTRACIÓN: Para todo pj′ se verifica que si j′ < j entonces dxi
≤ pxj′ ≤ pxj

. Dado
que aj′ < aj , de la Ecuación 2.14 se deduce que h < 0. Es decir, pj′ no puede ser punto tangente,
y pj es el único punto tangente asociado a dk

i para todo valor de k. �

Nuestra propuesta requiere conocer el punto pmax = (pmax
x , pmax

y ) ∈ Ci, el cual repre-
senta el elemento del tramo con mayor valor de ordenada. Este punto puede ser fácilmente
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obtenido, sin un coste adicional, en el algoritmo de cálculo de los puntos dominantes. Exis-
te un valor máximo de k (kmax) a partir del cual no se obtienen nuevos valores de dk

i . Este
ĺımite viene especificado en la siguiente definición.

Definición 2.4.8 Definimos el valor kmax para un intervalo Ci como aquel valor de k para el que
la ordenada del punto di coincide con la del punto pmax. Más formalmente, kmax tiene el valor
que verifica la siguiente relación:

dyi
+ kmax = pmax

y (2.17)

�

Basándonos en estas propiedades hemos desarrollado un algoritmo que obtiene los puntos
de tangencia para cada punto dk

i . Este algoritmo, denominado PNT TNG, se ilustra en la
Figura 2.13. Nuestra propuesta analiza individualmente cada intervalo de C comprendido
entre dos puntos dominantes. El análisis de cada segmento Ci se divide en dos problemas
equivalentes. El primero de ellos es la obtención de los puntos de tangencia (tki ) para
diferentes valores de dk

i en el segmento de la curva comprendido entre di y pmax. El
segundo problema consiste en la determinación de los valores tk

′
i para distintos valores de

dk
i+1 en el resto del segmento, es decir, en el tramo comprendido entre pmax y di+1. Hay

que destacar que, aunque el problema ha sido dividido en dos partes, y dado que ambas
mitades son disjuntas, solamente se realiza un único acceso a cada punto de Ci. Si la
curva tiene más de un valor con ordenada máxima (en términos geométricos se dice que Ci

presenta dos o más crestas de igual altura), entonces únicamente es necesario considerar
los intervalos comprendidos entre di con el punto pmax de menor abscisa y di+1 con el
punto pmax de mayor abscisa, siendo irrelevantes el resto de los elementos intermedios del
tramo. El algoritmo mostrado en la Figura 2.13 obtiene los puntos de tangencia de Ci entre
los puntos di y pmax. La resolución del otro intervalo es equivalente, siendo únicamente
necesario analizar los puntos comprendidos entre di+1 y pmax.

El funcionamiento del algoritmo PNT TNG es el siguiente: inicialmente, el lazo externo
(etiquetado como L1 en la figura) recorre todos los puntos del tramo considerado de Ci.
En cada uno de ellos, se evalúa la Propiedad 2.4.2. Para realizar esta comprobación
únicamente es necesario almacenar, de entre todos los puntos de Ci procesados, el valor de
la pendiente máxima. De acuerdo con esta propiedad, y dado que los puntos del tramo son
procesados de forma ordenada, el punto pj que tenga una pendiente máxima se convierte
en el punto de tangencia para todos los posibles valores de k. En la figura esta operación
se realiza en el bloque etiquetado como L2.

Si el punto considerado no tiene asociado un valor máximo de pendiente, de acuerdo
con la Propiedad 2.4.2, se utiliza la función incremento (ver L3) para obtener el valor
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Algoritmo PNT_TNG

entrada

{Ci, p
max}: intervalo Ci evaluado entre di y pmax

salida

Lista de puntos {dk
i , tki }

inicio del algoritmo

kmax = pmax
y − dyi

pytmp = −∞
amax = −∞

L1 DO pj = di, di+1 pj ∈ C
L2 IF a0→j ≥ amax

tki = pj ∀ k,

amax = a0→j

pytmp = pyj

ELSE

L3 h ⇐= �incremento(d0
i , t

0
i , pj)�

temp = t0i
k = h

WHILE k ≤ kmax

L4 IF tki = temp

L5 tki = pj

k = k + 1
ELSE

L6 h ⇐= �incremento(d0
i , t

k
i , pj)�

temp = tki
k = h

END IF

END WHILE

END IF

END DO

fin del algoritmo

Figura 2.13: Pseudocódigo del algoritmo PNT TNG.
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Algoritmo TBL_TNG

entrada

Ci: intervalo de C entre di y di+1

pmax: elemento de Ci con ordenada máxima
salida

TT k
i = {dk

i , tki ,d
k′
i+1}: Estructura de niveles

inicio del algoritmo

{dk
i , t

k
i } ⇐= PNT_TNG(di, p

max, Ci)

{tki , dk′
i+1} ⇐= PNT_TNG(pmax, di+1, Ci)

TTi ⇐= extrapola({dk
i , t

k
i }, {tki , dk′

i+1})
fin del algoritmo

Figura 2.14: Pseudocódigo del algoritmo TBL TNG.

de k respecto al cual el punto considerado se convierte en un punto de tangencia. Esta
función únicamente utiliza la Ecuación 2.14 para obtener h. Posteriormente, en la sección
etiquetada como L5, se actualizan los puntos de tangencia asociados a cada punto dk

i que
verifiquen que h ≤ k ≤ hmax.

El lazo etiquetado como L6 se emplea para resolver una situación particular. Cuando
alguna de las entradas de tki con k ≥ h está asociada a otro punto tangente (es decir,
existe otro punto tangente entre el pj considerado y el primer punto de tangencia t0i ), es
necesario evaluar de nuevo la Equación 2.14 entre pj y este nuevo punto. Consideremos,
por ejemplo, la curva de la Figura 2.11. En esta figura las distancias entre dos valores
consecutivos de tki han sido exageradas con el propósito de simplificar su apreciación.
Supongamos que hemos analizado todos los puntos de la curva en el intervalo [di, t

2
i ]. La

pendiente de la ĺınea que une d0
i con t2i es menor que la máxima pendiente (asociada al

punto t0i ). Por lo tanto, es necesario evaluar de nuevo la Expresión 2.14 para el conjunto
{d0

i , t
0
i , t

2
i }, resultando un valor de h = 1. Por medio de la condición L4, se comprueba la

existencia de otro punto de tangencia entre t0i y t2i . En el caso del ejemplo de la figura,
tk1 �= tmp ya que t11 �= t01. De este modo, es necesario reevaluar la Expresión 2.14 para
{d0

i , t
1
i , t

2
i }, lo cual devuelve como resultado h = 2. A continuación, el ı́ndice k toma este

nuevo valor y el registro tmp almacena el nuevo punto de tangencia. En el ejemplo de la
figura, k = 2 y tmp = t11. En el caso de encontrar un nuevo punto de tangencia distinto al
almacenado en tmp este procedimiento se volveŕıa a repetir.



54 Caṕıtulo 2. Caracterización del patrón de acceso a memoria
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Figura 2.15: Representación gráfica de los campos di y di+1 de una tabla de tangencia.

Aplicando el mismo algoritmo al tramo comprendido entre pmax y di+1, y recorriendo
los elementos desde di+1 hasta pmax, se obtiene la posición de los puntos de tangencia para
distintos dk′

i+1. Del mismo modo que en el ejemplo mostrado en la Figura 2.11, combinando
ambos resultados y extrapolando las rectas tangentes, se obtiene la posición de todos los
puntos dk

i y dk′
i+1 mayores que pmax. En esta figura, las ĺıneas discontinuas y los puntos

huecos denotan los valores obtenidos por extrapolación.

La Figura 2.14 muestra un esquema del método general para elaborar la tabla de
tangencia de un segmento Ci. El algoritmo, denominado TBL TNG, emplea la rutina PNT TNG

para procesar cada uno de los subintervalos de Ci. Una vez obtenidos los valores, la función
extrapola obtiene, mediante la extrapolación de la recta tangente, el resto de los campos
de la tabla de tangencia.

La Figura 2.15 muestra un ejemplo real de la información almacenada en la tabla de
tangencia. En esta figura, las entradas obtenidas variando el punto di se representan con
ĺıneas continuas, mientras que se utilizan ĺıneas discontinuas para representar las obtenidas
modificando la posición del punto di+1. Es necesario destacar que los valores obtenidos
por extrapolación son todos aquellos con ordenada mayor que pymax = 136. Notar que los
valores extrapolados no tienen por qué ser distintos. Por ejemplo, en la Figura 2.15 todos
los puntos dk

i con una ordenada en el intervalo dk
yi

∈ [136, 140] tienen asociado el mismo
punto di+1. Concretamente, este punto es el que tiene ordenada de valor dk

yi+1
= 136. De

esta manera, únicamente interesará almacenar el punto dk
yi

= 136 dado que será el más
cercano a la curva.
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Figura 2.16: Uniones posibles de d0
3 con d2.

Un vez descrito el funcionamiento de este algoritmo, vamos a introducir las dos pro-
puestas para la obtención de la envolvente. Como caracteŕıstica destacable hay que indicar
que ambas propuestas hacen uso del algoritmo TBL TNG para la generación de las tablas
de tangencia, y emplean únicamente su información sin tener que volver a procesar los
puntos de C.

Algoritmo de cálculo de la envolvente óptima

Dada una curva digital C y un subconjunto de elementos D, nuestra propuesta realiza
una búsqueda exhaustiva de todas las posibles envolventes hasta obtener aquella que mini-
miza el área de error. Los elementos que conforman la envolvente óptima son almacenados
en el conjunto solución E .

El algoritmo propuesto evalúa, en cada tramo Ci, todos los posibles segmentos tangentes
al mismo. Para cada uno de estos segmentos se analizan las posibles conexiones con
los segmentos del tramo previo Ci−1. En la Figura 2.16 se muestra un ejemplo de este
procedimiento. En esta figura, se representan dos tramos consecutivos de C, comprendidos
entre los puntos {d1, d2, d3}. Se puede apreciar que el punto d0

3 puede ser unido con el d2
2,

de modo que el segmento sea tangente a C. Sin embargo, este punto puede ser también
unido a d3

2 o a d4
2, satisfaciendo la condición de formar una envolvente2. Más aún, el

resultado óptimo puede ser la unión de d0
3 con d3

2 o d4
2, dado que, aunque localmente no

2Notar que la Definición 2.4.3 es muy general y no exige que la envolvente sea tangente a la curva.
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exista un área mı́nima de error, esta magnitud puede minimizarse en términos globales.

Un esquema general del algoritmo es el siguiente: para cada segmento Ci, se obtienen
todos los posibles segmentos tangentes, almacenando el resultado en la tabla de tangencia
TTi. Dado que cada uno de los segmentos es almacenado en una columna de la tabla
de tangencia, la unión de segmentos se puede representar como una lista enlazada entre
columnas de tablas de tangencia consecutivas. Un ejemplo de este esquema de almace-
namiento se puede ver en la Figura 2.16. Supongamos que la envolvente óptima está
conformada por los segmentos que unen d2

1 con d2
2 y d2

2 con d0
3. Vamos a denotar a dichos

segmentos como d2
1d

2
2 y d2

2d
0
3, respectivamente. La unión de dos segmentos se puede repre-

sentar como un enlace entre el campo TT 2
1 (primera tabla, tercera columna) con el campo

TT 0
2 (segunda tabla, primera columna).

Para incluir este esquema de almacenamiento es necesario almacenar en la tabla de
tangencia dos nuevos elementos denominados error y enlace. El primero de ellos almacena
el área de error acumulada en el segmento considerado, mientras que el campo enlace

almacena la columna de la tabla previa con la que el segmento actual está enlazado.

La Figura 2.17 ilustra el pseudocódigo de nuestro algoritmo denominado envolvente
óptima (EO). Esta propuesta consta de dos partes denominadas Forward propagation y
Backward propagation. Como primer paso a realizar, empleamos el algoritmo de Kankan-
halli [73] para determinar el conjunto D de puntos dominantes. A continuación, en la
Forward propagation, se procesan consecutivamente los distintos tramos de C. Para cada
uno de ellos, el algoritmo elabora la tabla de tangencia asociada. A continuación, para
cada uno de los segmentos almacenados en la tabla, la función calcula error determina
su área de error asociada. Esta área está comprendida, dentro del tramo Ci considerado,
entre el segmento procesado y la recta de ecuación y = yref . En donde el valor yref verifica
la siguiente condición:

yref < pyj ∀pj ∈ C (2.18)

Es decir, yref es un valor menor que la ordenada de cualquier punto de la curva C. En
la Figura 2.16, se representa el área de error para el segmento d2

2d
0
3. El valor de este área

se corresponde con el número de elementos del conjunto de error más una constante. De
este modo, utilizando el mismo valor de yref con todos los intervalos, podemos realizar
una clasificación de los mismos en función de su área de error.

Una vez calculadas todas las áreas de error de un mismo intervalo, para cada dk1
i+1 ∈ Ci,

se genera, mediante la función añade candidatos, el conjunto Sk1
i , el cual se define del

siguiente modo.

Definición 2.4.9 Para un punto dk1
i+1 ∈ Ci, Sk1

i representa el conjunto de puntos dk2
i ∈ Ci−1 con
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Algoritmo EO

entrada

C: curva digital
ND: número de puntos dominantes

salida

E : Conjunto de puntos que conforman la envolvente óptima
inicio del algoritmo

D = kankanhalli(C, ND)

% Forward propagation
TT1 ⇐= TBL_TNG(d1, d2, p

max, C1)

DO i=2, ND-1
TTi ⇐= TBL_TNG(di, di+1, p

max, Ci)

DO k = 1, kmax

local area ⇐= calcula error(dk
i , d

k′
i+1, yref )

S ⇐= añade candidatos(TTi−1, d
k′
i+1)

IF(S �= ∅)
{TT k

i .enlace, TT k
i .error} ⇐= selecciona menor unión(S, dk′

i+1)
ELSE

{TT k
i .enlace, TT k

i .error} ⇐=añade nueva entrada(TTi−1)
END IF

L1 previo = TT k
i .enlace

L2 TT k
i .error = TT k

i .error + TT previo
i−1

END DO

END DO

% Backward propagation
k ⇐= selecciona menor error(TTm−1)
em = TT k

m−1.d
k′
i+1

DO i = m − 2, 1
k = TT k

i .enlace

ei+1 = TT k
i .dk′

i+1

END DO

e1 = TT k
1 .dk

i

fin del algoritmo

Figura 2.17: Algoritmo envolvente óptima EO.
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Figura 2.18: Nuevo nivel en d2 debido al punto d0
3.

los que el punto considerado puede ser unido por medio de un segmento sin cortar a C. Más
formalmente,

dk2
i ∈ Sk1

i ⇐⇒ dk1
i dk2

i+1 ∩ Ci = ∅ (2.19)

�

Un ejemplo se puede ver en la Figura 2.16. Para el punto d0
3 tendremos que S =

{d2
2, d

3
2, d

4
2}. La generación de este conjunto es muy simple, para un punto dk1

i+1 dado,
únicamente hay que comparar la ordenada de su punto dk

i asociado (almacenado en la
misma columna de la tabla TTi) con la ordenada de los puntos dk2

i ∈ Ci−1. Si estas
ordenadas son mayores, entonces los puntos pertenecen a S. En base a este ejemplo,
podemos establecer un criterio de selección de los elementos de S.

dk2
i ∈ Sk1

i ⇐⇒ dk2
yi

≥ dk1
yi

(2.20)

El siguiente paso lo realiza la función selecciona menor unión. Para cada segmento for-
mado por el punto considerado (dk′

i+1) y los elementos de Sk
i , se calcula el área de error

asociada. Por ejemplo, considerando en la Figura 2.14 el segmento d0
3d

2
2, el área total de

error es la de la región sombreada. Sin embargo, considerando la unión d0
3d

4
2, el error

asociado se corresponde a la suma del área sombreada con el área del triángulo de vértices
d0

3, d2
2, y d4

2. Mediante esta función se evalúan los errores de todos los posibles enlaces
y se selecciona aquel que lo minimiza. Una vez conocidas estas variables, los campos
enlace y error de TT k

i son actualizados. En la Figura 2.17 denotamos como TT k
i .enlace

y TT k
i .error a la actualización de un campo concreto de esta tabla.

De este modo, para cada columna de la tabla TTi, el campo error almacena el error
asociado al segmento Ci considerado. Posteriormente, en las ĺıneas etiquetadas como L1
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y L2, añadimos a dicho campo el error de la etapa anterior. Mediante un procesamiento
secuencial y ordenado de los distintos tramos de C, podemos obtener el área de error global
asociada a cada posible envolvente.

Una situación que es necesario contemplar es aquella en la que no hay ningún elemento
en el tramo previo de C que pueda unirse con el actual. La Figura 2.18 muestra un ejemplo
de este caso para el punto d0

3. Inicialmente, el valor de máxima abscisa del tramo anterior
es el punto d3

2. Dado que el segmento d0
3d

3
2 corta a C, es necesario crear una nueva columna

(k = 4) en la tabla de tangencia anterior de modo que d4
2 pueda ser unida con el punto

d0
3. El proceso de creación es inmediato y lo realiza la función añade nueva entrada. El

resto de los campos de esta nueva entrada son los mismos que los que tiene la entrada
inmediatamente anterior. En la Figura 2.18, la entrada anterior seŕıa el punto d3

2, por lo
que los campos di y ti asociados a d4

2 son los mismos que el de d3
2. La única excepción es

el área de error, dado que es necesario considerar el aumento producido. Este aumento
viene dado por el área del triángulo cuyos vértices son el nuevo punto d4

2, el punto anterior
de la tabla d3

2, y su di común (d0
1). En el caso de la Figura 2.18, el incremento de área de

error aparece sombreada.

El número de combinaciones posibles entre segmentos crece exponencialmente con el
número de tramos. Sin embargo, la condición de minimización del área de error reduce sig-
nificativamente el número de situaciones que debemos considerar. Este hecho lo podemos
enunciar en la siguiente propiedad.

Propiedad 2.4.3 Sea {dk
i } el conjunto de posibles localizaciones del punto di, y sea P el conjunto

total de puntos considerados por el algoritmo para formar la envolvente. Más formalmente,

P = {{dk
1}

⋃
{dk

2}
⋃

. . . {dk
m}} ∀k (2.21)

Entonces para cualquier j tal que 1 ≤ j ≤ m, si ej ∈ E se verifica que ej ∈ P.

DEMOSTRACIÓN: Consideremos la situación en la que el punto dk
i /∈ P pero dk

i ∈ E . Enton-
ces, de acuerdo con la definición de P, el punto dk

i no tiene una tangente asociada a la curva C.
Sin embargo, en este caso ∃dk′

i ∈ P, k′ < k que tiene un segmento tangente a C. De este modo, y
dado que el algoritmo procesa los puntos de forma ordenada, la envolvente puede emplear el punto
dk′

i en vez del dk
i ya que k′ < k, reduciendo, de esta forma, el área de error. Por consiguiente, la

envolvente óptima nunca puede incluir al punto dk
i . �

Cuando todos los intervalos han sido procesados, la envolvente óptima es aquella que
tiene, en su última entrada, el menor valor de error acumulado. Esto es realizado por
la función selecciona menor error, la cual selecciona la columna k con menor área de
error de la última tabla de tangencia. Finalmente, en la etapa de Backward propagation se
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recorren en sentido opuesto los tramos de C, y mediante el campo enlace, se van obteniendo
los puntos de la envolvente óptima E .

Aunque este algoritmo obtiene la solución óptima en términos de minimización del
área de error, su empleo en situaciones reales puede resultar altamente ineficiente, dado su
elevado coste computacional. Hemos identificado dos fuentes principales de ineficiencia en
el rendimiento de este algoritmo. La primera de ellas hace referencia a consideraciones de
requisitos de memoria. Dado que la curva es recorrida dos veces, es necesario almacenar
las tablas de tangencia de cada tramo. Esto implica almacenar ND − 1 tablas, lo cual
significa un considerable volumen de memoria. Por otra parte, considerando los costes
computacionales, todos los puntos de cada nivel deben ser procesados con el fin de evaluar
todas las posibles envolventes a la curva. Estos factores conllevan a que su empleo resulte
prohibitivo en un entorno de análisis en tiempo de ejecución. Todos estos tópicos han
motivado el desarrollo de una nueva técnica que obtenga una solución próxima a la óptima
con un bajo coste computacional. Nuestra propuesta está basada en un método heuŕıstico,
y es descrita a continuación.

Técnica heuŕıstica para la obtención de la envolvente

Nuestra propuesta ofrece un método heuŕıstico greedy que consigue una reducción
tanto en los costes computacionales, como en los costes de almacenamiento. Del mismo
modo que en el algoritmo anterior, la curva C es dividida en tramos Ci que son procesados
secuencialmente. La principal diferencia entre ambas propuestas radica en el hecho que
cada tramo de C es recorrido una única vez, obteniendo en ese momento la contribución
final al resultado y minimizando localmente el área de error. De este modo, y dado que
no existe una etapa de Backward propagation, no es necesario almacenar las tablas de
tangencia de todos los tramos de la curva.

El pseudocódigo de nuestra propuesta, denominada EH, se muestra en la Figura 2.19.
Para cada punto dominante di únicamente se consideran sus dos inmediatos vecinos di−1

y di+1. El algoritmo evalúa el efecto de aumentar la ordenada del punto di. Tal y como se
aprecia en la Figura 2.20, este aumento implica un decremento en la ordenada de sus dos
vecinos. De acuerdo con esta figura, el efecto de modificar la posición del punto di implica
un cambio del área de error que puede ser aproximado por la siguiente relación.

∆área de error = (A2 + A3) − (A0 + A1 + A4) (2.22)

En donde An representa el n-ésimo triángulo mostrado en la Figura 2.20. La primera
contribución (positiva) representa un aumento del área de error debida al aumento de la
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Algoritmo EH

entrada

C: curva digital
ND: número de puntos dominantes

salida

E: Conjunto de puntos que conforman la envolvente óptima
inicio del algoritmo

D = kankanhalli(C, ND)
TT1 ⇐= TBL_TNG(d1, d2, p

max, C1)

DO i = 2, m − 1
TTi ⇐= TBL_TNG(di, di+1, p

max, Ci)

∆error ⇐= evaluar área de error(dyi + 1, TTi−1, TTi)
WHILE (∆error < 0)

dyi = dyi + 1
∆error ⇐= evaluar área de error(dyi + 1, TTi−1, TTi)

END WHILE

{ei−1, ei, ei+1} ⇐= actualiza puntos(dyi , TTi−1, TTi)
END DO

fin del algoritmo

Figura 2.19: Algoritmo envolvente heuŕıstica EH.

ordenada de di, mientas que la segunda (negativa) está asociada a la disminución de la
ordenada de los puntos di−1 y di+1.

El algoritmo procede del siguiente modo: para cada par de tramos consecutivos, me-
diante la función TBL TNG se generan sus correspondientes tablas de tangencia. A continua-
ción, y utilizando la información de estas tablas, se aumenta en una posición la ordenada
de di, obteniendo el valor de las nuevas posiciones de di−1 y di+1. Una vez conocidas todas
estas posiciones, se obtiene, mediante la función evaluar área de error, el incremento del
área de error debido al desplazamiento de di. Este proceso se repite mientras este valor
sea negativo, obteniendo, de este modo, una minimización local del área de error.

La Expresión 2.22 puede ser simplificada teniendo en cuenta que el área de cada
triángulo se puede expresar en función del valor de la abscisa de cada uno de los pun-
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A0

A1 A2 A3

A4

di-2

di-1

di

di+1

α
β

Figura 2.20: Efecto del incremento en yi.

tos. De este modo, la expresión se puede reescribir de la siguiente manera.

(xβ −xα)(dxi −xα)(xβ −dxi) < (xα−dxi−1)(xα−dxi−2)(xβ −dxi)− (dxi+1 −xβ)2(dxi −xα)
(2.23)

Esta desigualdad se verifica sólo si ∆área de error < 0. Los valores xα y xβ son las
abscisas de los puntos α y β. Estos puntos, marcados en la Figura 2.20, están situados en
la intersección de los segmentos asociados a la posición inicial y final del punto di. Nótese
que, cuando los puntos di−1 y di+1 están situados sobre la curva, y di es modificado,
entonces di−1 y di+1 no cambian de posición. Para esta situación xα y xβ coincidirán,
respectivamente, con la abscisa de di−1 y di+1.

Mediante el empleo de la Expresión 2.23 se puede determinar de un manera eficiente si
se ha producido una reducción local en el área de error. La función evaluar área de error

realiza esta comprobación.

La siguiente propiedad nos permite establecer un criterio de finalización.

Propiedad 2.4.4 Cuando para un valor dyi
dado, la desigualdad dada por la Expresión 2.23

deja de verificarse, entonces, para el resto de puntos con una abscisa mayor que la de dyi
, la

Expresión 2.23 tampoco se verificará.

DEMOSTRACIÓN: Sea dk1
i el primer punto para el que la Expresión 2.23 no se cumple, y

sean xk1
α y xk1

β sus valores asociados. Para el resto de los puntos dk2
i , con k2 > k1 se cumple que

xk2
α ≤ xk1

α y xk2
β ≥ xk1

β . Teniendo en cuenta estas desigualdades y dado que dxi−2 , dxi−1 , dxi
, dxi+1

son constantes, se puede comprobar que el primer término siempre aumentará o mantendrá su
valor, mientras que el segundo disminuirá o mantendrá su valor. De este modo, ∀k2 > k1 la
Expresión 2.23 tampoco se verificará. �
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En base a esta propiedad podemos concluir que, partiendo del último valor di que
minimiza el área local de error, no existe ningún otro con mayor ordenada que reduz-
ca más aún el área local de error. Una vez minimizada este área, mediante la función
actualiza puntos, la posición de los puntos {ei−1, ei, ei+1} es actualizada, pasando a con-
siderar el siguiente intervalo de puntos. Siendo más espećıficos, se evalúa el incremento de
la ordenada del punto di+1, teniendo como vecinos los puntos di y di+2. Nótese que en el
nuevo intervalo únicamente es necesario operar sobre las tablas de tangencia TTi y TTi+1,
pudiendo ser eliminada la tabla TTi−1. El algoritmo finaliza cuando el último tramo de C
es procesado, obteniendo en el conjunto E el resultado de la envolvente.

La siguiente sección evalúa, en términos de rendimiento computacional y calidad del
resultado, la eficiencia de los dos algoritmos propuestos.

2.4.2 Evaluación del rendimiento

En esta sección realizamos dos tipos de consideraciones. Las primeras son referentes a
una evaluación teórica del rendimiento de nuestras propuestas, mientras que las segundas
muestran distintos resultados experimentales obtenidos con las mismas.

Resultados teóricos

La complejidad del algoritmo EO es del orden:

OEO = NCh + NDh2 (2.24)

Donde NC el es número de puntos de la curva, ND el número de puntos dominantes y h

es el número medio de entradas3 en las tablas de tangencia. El coste de almacenamiento
de esta propuesta (denotado como ∆MEO) representa número medio de entradas que es
necesario almacenar en la ejecución del algoritmo. Dicho coste viene dado por:

∆MEO = 5h(ND − 1) (2.25)

Donde el factor 5 es el número de campos por cada entrada de la tabla y (ND − 1) se
corresponde al número de tablas que es necesario almacenar. Por otra parte, la complejidad
del algoritmo EH es, en el peor de los casos, dada por la siguiente relación:

OEH = NDh (2.26)
3En nuestro esquema de almacenamiento, una entrada de la tabla de tangencia representa a una columna

de la misma. Cada columna contiene a su vez varios campos, sin embargo, debido a que este número es

un valor constante, no aparece reflejado en la Expresión 2.24.
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Figura 2.21: Curvas asociadas a la matriz bcsstk14.

El coste de almacenamiento del algoritmo EH es menor que el del algoritmo EO, dado que
sólo hay que almacenar dos tablas de tangencia. Este coste se puede aproximar mediante
la siguiente relación.

∆MEH � 5h2 (2.27)

Hay que destacar que, en la práctica, la complejidad de la propuesta heuŕıstica es mucho
menor que la mostrada, ya que en cada nivel, el proceso de análisis se detiene cuando
el área de error es minimizada, no siendo necesario considerar (a diferencia de algoritmo
óptimo) todas las posibles posiciones de los puntos dk

i . Dado que hemos utilizado el
algoritmo de Kankanhalli, es necesario añadir a ambas propuestas su coste computacional
de complejidad dada por:

OKankanhalli = NDNC (2.28)

Resultados experimentales

Experimentalmente hemos evaluado el rendimiento de ambas propuestas para distin-
tas curvas extráıdas de los vectores u y l generadas por el algoritmo CSM. Cada punto
de estos vectores tiene asociado un valor de abscisa igual al número de slice, y un valor
de ordenada igual al número de entrada accedida por la indirección (que en un forma-
to de almacenamiento CCS se corresponde al número de fila del elemento). Utilizamos
matrices de la libreŕıa Harwell-Boeing [37], en concreto las matrices bcsstk14 y bcsstk17
que generaron tras el proceso de interpolación curvas digitales con 11773 y 69405 pun-
tos, respectivamente. Estas dos matrices fueron seleccionadas porque sus curvas digitales
asociadas presentan regiones con caracteŕısticas muy variadas, que incluyen zonas muy
abruptas y zonas con transiciones suaves.

La Figura 2.21 muestra, para la matriz bcsstk14, las curvas u y l junto con sus respecti-
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Figura 2.22: Curvas asociadas a la matriz bcsstk17.
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Figura 2.23: Tiempos de ejecución del algoritmo EO.

vas envolventes. En esta representación se utilizaron 20 puntos dominantes. En la misma
figura se muestra un detalle de la representación empleando 200 puntos dominantes. En
estas figuras, los śımbolos “∗” y “◦” representan, respectivamente, los puntos de los con-
juntos D y E , es decir, el conjunto de puntos dominantes de la curva digital y el conjunto
de puntos que conforman la envolvente a dicha curva. En todos los casos, se utilizó el
algoritmo óptimo para obtener la curva envolvente. La Figura 2.22 muestra, para distinto
número de puntos dominantes, secciones de la envolvente asociadas a la matriz bcsstk17.
Concretamente se utilizaron 100 y 200 puntos dominantes.

La Figura 2.23 representa el tiempo de ejecución del algoritmo óptimo en función del
número de puntos dominantes. Las medidas fueron realizadas en un sistema SUN Enterpri-
se 250. Este tiempo de ejecución aparece desglosado en el coste del proceso de extracción
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Figura 2.24: Tiempos de ejecución del cálculo de la envolvente para ambas propuestas.

de los puntos dominantes (algoritmo de Kankanhalli) y el del proceso determinación de
la envolvente. Aśı mismo, también aparece representado el tiempo total de ejecución, el
cual es la suma de las dos etapas anteriores. Se puede apreciar cómo el coste del algoritmo
de Kankanhalli guarda una dependencia aproximadamente lineal con el número de pun-
tos dominantes. Por otro lado, conforme aumenta este número, el tiempo del proceso de
cálculo de la envolvente decrece. La explicación radica en el hecho que, aunque el número
de tramos (y por lo tanto, de tablas de tangencia) aumenta con el de puntos dominantes,
el número medio de niveles por cada tramo (h) disminuye en una razón superior. Esta
disminución es debida a que cuando la longitud de cada tramo (dada por dxi+1 − dxi)
disminuye, también lo hace el número de niveles que hay que considerar.

Una comparativa entre el algoritmo óptimo (EO) y el heuŕıstico (EH) se puede ver en la
Figura 2.24. En ambos casos, y para facilitar la comparación, no se ha tenido en cuenta
el coste del algoritmo de Kankanhalli. Se puede apreciar la fuerte reducción de tiempo de
ejecución cuando se emplea el algoritmo heuŕıstico. Este algoritmo es, en algunos casos,
hasta cinco veces más rápido que el óptimo. La Figura 2.25 muestra la máxima cantidad
de entradas (denotadas como niveles) de las tablas de tangencia que son almacenadas
y procesadas. En el algoritmo óptimo es necesario procesar todas ellas, por lo que el
número de entradas almacenadas y procesadas coincide. Notar que, conforme aumenta el
número de puntos dominantes, estas magnitudes pueden llegar a disminuir dado que el
número de entradas de las tablas (parámetro h) decrece. Tal y como refleja la Figura 2.25,
el número total de entradas procesadas por el algoritmo heuŕıstico es mucho menor que
el del óptimo. Adicionalmente, y dado que únicamente se debe almacenar de manera
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Figura 2.25: Eficiencia de ambas propuestas.
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Figura 2.26: Factores de error.

simultánea dos estructuras de niveles, los costes de memoria empleada por el algoritmo
heuŕıstico también son mucho más reducidos que para el otro caso.

La Figura 2.26 muestra una comparativa de ambas propuestas en términos de área de
error. Hemos normalizado estos resultados de acuerdo con el número de puntos interiores
a C. De este modo, las gráficas representan, para cada una de las propuestas, la relación
‖ I(Ef ) ‖ / ‖ I(C) ‖. Notar que las curvas digitales u y l están próximas entre śı, por lo que
la influencia de I(C) no resulta muy elevada. Adicionalmente, la Figura 2.27 muestra la
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Figura 2.27: Porcentaje de diferencia de errores.

relación entre los errores de ambas propuestas, la cual se obtiene por la siguiente expresión:

%error = 100
‖ I(EEH

f ) ‖
‖ I(EEO

f ) ‖
(2.29)

Esta relación es similar para la mayor parte de las situaciones, especialmente cuando el
número de puntos dominantes es elevado. Los peores resultados fueron obtenidos para la
matriz bcsstk17, dado que sus curvas digitales asociadas son menos suaves, siendo necesario
un gran número de puntos dominantes para alcanzar los mismos niveles de calidad que en
el caso óptimo.

En base a este análisis comparativo de ambas propuestas hemos decidido utilizar el
algoritmo heuŕıstico como herramienta de caracterización del patrón de acceso. Los mo-
tivos de esta elección son variados. Por una parte, el resultado obtenido mediante esta
técnica siempre verifica la única condición estricta impuesta al formular el problema: la
curva resultado acota a la curva origen. Por otra parte la eficiencia de esta propuesta es
muy superior a la del algoritmo óptimo, tanto en términos de coste computacional como
de consumo de memoria. Además, la calidad del resultado es aceptable en el marco del
dominio de aplicación, ya que la obtención de un área de error mı́nima no supone un
factor cŕıtico. Adicionalmente, y considerando las figuras 2.26 y 2.27, este error puede ser
fácilmente reducido mediante el aumento del número de puntos dominantes.

Un último aspecto que vamos a considerar es la influencia de la geometŕıa del patrón
de acceso en el rendimiento del algoritmo EH. En términos de coste computacional, el
rendimiento de nuestra propuesta mejora significativamente si el valor de la pendiente del
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Figura 2.28: Ejemplo de operación por desplazamiento por slice.

patrón de acceso es próximo a cero. Esto se puede conseguir modificando los vectores u y
l mediante una operación que denominamos desplazamiento por slice.

Definición 2.4.10 Definimos un desplazamiento por slice sobre cada una de las entradas de
u o l como la suma de un valor igual al producto de una constante c multiplicada por el ı́ndice del
slice k que dicha entrada tiene asociada.

u[k] =⇒ u[k] + c ∗ k 1 ≤ k ≤ NS (2.30)

l[k] =⇒ l[k] + c ∗ k 1 ≤ k ≤ NS (2.31)

�

Mediante esta operación, es posible modificar la tendencia del patrón de acceso. Un
ejemplo de esta transformación se puede ver en la Figura 2.28. La Figura 2.28(a) repre-
senta el patrón de partida correspondiente a la matriz bcsstk14. Considerando la cur-
va/envolvente superior de la misma, el primer y último elemento de la representación
original tienen de coordenadas (1, 23) y (1666, 1805), respectivamente. El valor de la cons-
tante c es igual a la pendiente del patrón de acceso invertida de signo. De este modo, un
valor aproximado de la pendiente del patrón de acceso es: a = (1805 − 23)/(1666 − 1) =
1.07 entradas/slice. Para compensar esta pendiente, en nuestra transformación de des-
plazamiento por slice hemos tomado el valor de c = −a = −1.07. De este modo, el patrón
de acceso asociado presenta una pendiente aproximadamente nula, tal y como se muestra
en la Figura 2.28(b).

Experimentalmente, hemos integrado una rutina que obtiene de forma automática el
valor de c en función del valor medio de la cota superior e inferior como valor aproximado
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Figura 2.29: Tiempos de ejecución del algoritmo EH con un patrón de acceso cuya
pendiente asociada es próxima a cero.

de la pendiente. Aśı pues, el valor medio inicial mini, viene dado por mini = (u[1] +
l[1])/2, mientras que el final, mfin, será mfin = (u[NS ] + l[NS ])/2. De este modo, el
valor aproximado de la pendiente del patrón de acceso es a = (mfin − mini)/NS . Para
realizar la transformación únicamente es necesario tomar un valor de c = −a y aplicar las
transformaciones mostradas en las expresiones 2.30 y 2.31.

Los nuevos valores de u y l se corresponden a un patrón sobre el que es aplicado al-
goritmo EH obteniéndose una mejora en su rendimiento. Para generar las envolventes del
patrón de acceso original únicamente hay que aplicar sobre Eu y E l una nueva transforma-
ción de desplazamiento por slice. El nuevo valor de la constante c′ viene dado por c′ = −c.
Es decir,

eyi =⇒ eyi + c′exi , i = 1, . . . NE (2.32)

Aplicando el algoritmo EH sobre esta nueva representación, los tiempos de ejecución cam-
bian significativamente. La Figura 2.29 muestra, en escala logaŕıtmica, los valores obteni-
dos para un número variable de puntos dominantes. Nuevamente el tiempo de ejecución
aparece desglosado en el coste del algoritmo de Kankanhalli y el coste del cálculo de la
envolvente. Este último valor puede ser comparado con el mostrado en la Figura 2.24. Se
puede apreciar una significativa reducción en el tiempo de cálculo de la envolvente cuando
el número de puntos dominantes es reducido. Notar que, cuando este número aumenta, el
tiempo de cálculo de la envolvente es menor si se utiliza el patrón de acceso original.

Podemos concluir que la estrategia más eficiente para la obtención de la envolvente
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Figura 2.30: Procedimiento de caracterización de una indirección.

es mediante el empleo del algoritmo EH con un número de puntos dominantes lo más
reducido posible. Adicionalmente, y dado que usualmente vamos a trabajar con pocos
puntos dominantes, resulta más rentable aplicar, sobre el patrón de acceso, una operación
de desplazamiento por slice. La siguiente sección describe el proceso de aplicación de esta
propuesta a la caracterización de un patrón de acceso dado por una indirección.

2.5 Caracterización del patrón de acceso

En esta sección describimos el proceso de integración entre la propuesta de clasifica-
ción con el modelo geométrico descrito en la sección previa. Adicionalmente, mostramos
resultados de su aplicación sobre patrones de acceso reales y planteamos técnicas de gene-
ralización a esquemas de indireccionamiento más complejos.

2.5.1 Obtención de la representación IARD

El esquema de caracterización automática del patrón de acceso de un código irregu-
lar implica un análisis tanto en tiempo de compilación como en tiempo de ejecución. La
Figura 2.30 muestra un esquema general de esta propuesta. En tiempo de compilación
se identifican los bloques de código irregulares del programa y las indirecciones existentes
en las mismas. Para cada una de estos bloques, se extrae y almacena toda la posible
información acerca del contexto de ejecución que tiene asociado. Como ejemplo de dicha
información podemos citar el modo de acceso a la indirección, el tipo de operación realiza-
da, el número de iteraciones del lazo, etc. En esta misma fase, el siguiente paso a realizar
consiste en la identificación de las puntos del programa en las que estas indirecciones
son inicializadas o sufren modificaciones. Estas partes del código son instrumentalizadas
mediante la introducción de llamadas a las rutinas de caracterización. Posteriormente,
en tiempo de ejecución, estas rutinas analizan cada una de las indirecciones y obtienen
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DO j = 1000, Nx − 500
a[x[j]] = . . .

END DO

DO j = 1, Nx

a[2x[j] + 200] = . . .

END DO

Figura 2.31: Ejemplo de estructuras irregulares.

su representación IARD. El proceso de análisis se divide, a su vez, en dos etapas. En la
primera de ellas se aplica el algoritmo CS o el CSM, obteniendo como resultado, el con-
junto de vectores {u, l, ρ} de NS entradas. Tal y como se comentó en la Sección 2.3.2,
el criterio de elección de un algoritmo u otro depende de las caracteŕısticas del código
irregular. La segunda etapa hace uso del algoritmo EH para obtener los conjuntos Eu y E l

que conforman la envolvente superior e inferior al patrón de indirección. De este modo,
la representación del patrón de acceso de una indirección se puede realizar considerando
el conjunto {Eu, E l, ρ} de 2NE + NS entradas. Denominamos a dicho conjunto Irregular

Access Region Descriptor (IARD) de la indirección. Retomando el diagrama estructu-
ral de nuestra propuesta mostrado en la Figura 2.30, a partir de un vector de indirección,
se puede obtener su representación IARD. El único parámetro externo que debemos consi-
derar es el que selecciona el tipo de técnica de clasificación por slices (algoritmo CS o CSM)
a aplicar.

De igual forma, el patrón de acceso de cada bloque del código irregular puede derivarse
a partir de la representación IARD. Este proceso consiste en transformar la representación
IARD empleando la información almacenada sobre el contexto. En la siguiente sección
se describe de forma detalla este proceso de transformación. De este modo, mediante
el empleo de una única caracterización IARD se puede obtener el patrón de acceso de
distintas regiones que operan con el mismo vector de indirección. Un última propiedad
de esta representación que vamos a explotar es la capacidad de transformación a otros
esquemas de acceso a la indirección. En la siguiente sección se describe la generalización
de la representación IARD de modo que contemple esquemas de acceso irregulares más
complejos.

2.5.2 Transformación de la representación IARD

De acuerdo con la estrategia inicialmente planteada, la representación IARD caracteriza
el patrón de indirección asumiendo un acceso sobre entradas consecutivas del vector de
indirección. Sin embargo, podemos encontrar situaciones en las que el vector de indirección
no es accedido de esta forma. Este es el caso de los códigos mostrados en la Figura 2.31.
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En el primero de ellos, únicamente se recorre parte del espacio de indirecciones, por lo
que el patrón de acceso será más reducido que el original. En el segundo lazo, el patrón
de acceso viene determinado por una combinación lineal del vector de indirección original.
Del mismo modo que en el caso anterior, el patrón de acceso es diferente al contemplado
en la representación original de la indirección. Las caracteŕısticas particulares de cada lazo
son almacenadas en su contexto y forman parte de su representación IARD. Nuestra meta
es utilizar esta información para obtener la representación correspondiente al patrón del
lazo considerado. Esta nueva representación debe cumplir los requisitos impuestos en la
Definición 2.4.3, y la elaboración de la misma sólo debe emplear la información almacenada
en la representación IARD original.

En general, hemos clasificado en tres grupos las posibles situaciones que se pueden dar
en un lazo irregular con una única indirección y un único nivel de anidamiento. Denomi-
namos a cada grupo como clase A, B y C. A continuación enumeramos las caracteŕısticas
de cada uno de ellos.

• Clase A. El ĺımite superior o inferior del lazo es diferente del considerado en la
representación IARD. Más formalmente, si el ı́ndice j comienza en el lazo con un
valor jini y acaba con otro valor jfin, entonces un lazo es Tipo A si jini �= 1 y/o
jfin �= Nx.

• Clase B. El mecanismo de acceso sobre el vector a es diferente al inicialmente
considerado. Dentro de esta categoŕıa estamos considerando accesos del tipo a[kx[j]],
a[x[j] + k], a[x[j] + j], etc. Donde k es una constante y j el ı́ndice del lazo.

• Clase C. Los accesos sobre el vector x no se realizan sobre entradas consecutivas
del mismo. Ejemplos de esta categoŕıa son accesos del tipo a[x[kj]], siendo k una
constante.

Estas clasificaciones no son excluyentes entre śı, dado que un lazo puede pertenecer si-
multáneamente a varias categoŕıas. En este caso, el mecanismo de caracterización es la
combinación de las transformaciones impuestas en cada una de ellas. A continuación des-
cribimos la transformación que debe realizarse sobre la representación IARD para cada
una de estas clases.

Transformación de la representación para lazos clase A

Vamos a introducir dos nuevos elementos en el contexto de la representación IARD.
Estos nuevos elementos, denotados como sliceini y slicefin son utilizados para acotar el
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primer y último slice accedido por el lazo considerado. Consideremos el vector densidad
acumulada, denotado como ρini y definido como:

ρini[i] = 1 +
i−1∑

s=1

ρ[s] 1 ≤ i ≤ (NS + 1) (2.33)

Asumiendo que en ı́ndice del lazo j está acotado entre los valores jini ≤ j ≤ jfin,
podemos enunciar la siguiente definición.

Definición 2.5.1 Los parámetros sliceini y slicefin son el mayor valor entero que verifican las
siguientes relaciones: ρini[sliceini] ≤ jini y ρini[slicefin] ≤ jfin. �

De este modo, realizamos una aproximación conservadora, garantizando que el primer
y último acceso pertenece, respectivamente, al primer y último slice de nuestra represen-
tación. El error cometido es proporcional al número de entradas de cada slice y al número
total de estos. Experimentalmente hemos podido comprobar que con patrones de acceso
reales cada slice tiene unas pocas decenas de entradas, por lo que si jfin−jini � 0 el error
cometido en la aproximación será reducido.

En esta clase de transformación, el contenido de las curvas Eu y E l asociadas a la nueva
representación es el mismo que el de la caracterización original. En el caso del vector ρ,
este conserva el mismo valor en sus entradas4 con la excepción de aquellas pertenecientes
a los slices sliceini y slicefin. Para estos casos, el número de accesos a memoria que se
realizan vienen dados por las siguientes expresiones:

ρ[sliceini] = ρini[sliceini + 1] − jini ρ[slicefin] = ρini[slicefin + 1] − jfin (2.34)

Transformación de la representación para lazos clase B

Dentro de esta categoŕıa existe un gran número de posibles tipos de accesos sobre el
vector de indirección. La Tabla 2.3 trata de clasificar las situaciones más comunes. La
primera de ellas se corresponde con una operación de desplazamiento: todos los accesos
son desplazados una cantidad constante. Esta operación aparece frecuentemente en códigos
irregulares en donde la matriz es accedida de distinta forma en distintas regiones. Un
ejemplo t́ıpico son las matrices que contienen bloques de datos diferentes. En estos casos
las indirecciones “apuntan” a posiciones absolutas, por lo que es necesario desplazarlas
al bloque considerado. La transformación de una representación IARD para este tipo de
lazos es simple. Únicamente hay que sumar el valor de la constante c a la ordenada de los
puntos de Eu y E l, tal y como se muestra en la Tabla 2.3.

4La única diferencia es que ahora se accede a un menor número de ellas.
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Figura 2.32: Ejemplos de transformación en el patrón de acceso.

En los accesos denominados como de operación de multiplicación, cada entrada de
la indirección se multiplica por una constante que denominamos c. Como regla general,
tal y como se ilustra en la Tabla 2.3, la transformación en la representación IARD consiste
en multiplicar por dicha constante la ordenada de cada punto de la envolvente.

Las dos situaciones anteriores pueden aparecer formando el denominado acceso mix-
to. En este caso, la transformación es la combinación de las dos anteriores. La Figu-
ra 2.32(a) muestra el patrón de acceso original para la matriz bcsstk14, mientras que la
Figura 2.32(b) muestra el patrón de acceso para un acceso mixto con c1 = −2 y c2 = 4000.
Para este caso, la envolvente al patrón fue derivada aplicando las reglas de transformación
mostradas en la Tabla 2.3.

Finalmente, el último caso contemplado es el acceso genérico, el cual viene dado
por una función arbitraria que denominamos f . Un ejemplo de esta función es f(j) = j o
f(j) = y[j] siendo y otro vector de indirección. En este caso no es posible una extrapolación
directa entre el patrón almacenado en el IARD y el patrón de acceso realizado por el

Nombre Acceso Restricciones Transformación

Desplazamiento a[x[j] + c] c constante, c ∈ N eyi = eyi + c

Multiplicación a[c ∗ x[j]] c constante, c ∈ R eyi = c ∗ eyi

Mixta a[c1 ∗ x[j] + c2] c1, c2 constantes, c1 ∈ R, c2 ∈ N eyi = c1 ∗ eyi + c2

Acceso genérico a[x[j] + f(. . .)] f función arbitraria, f ∈ N —

Tabla 2.3: Ejemplo de accesos para un lazo tipo B.
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lazo. Para estas situaciones es necesario rehacer la caracterización del lazo particular,
considerando una nueva indirección del tipo x′[j] = x[j] + f(. . .), la cual contempla el
patrón de acceso real.

Transformación de la representación para lazos clase C

En este grupo enmarcamos aquellos códigos que no acceden a entradas consecutivas del
vector de indirección. En nuestro caso asumimos que el acceso es mediante una constante
que modifica el ı́ndice de x, sin embargo esta expresión es equivalente a asumir un stride
en el lazo principal y un acceso simple (únicamente mediante el ı́ndice j) sobre el vector
de indirección.

Para esta clase de lazos, para cada slice únicamente se accede a una fracción de los
elementos que contiene. De este modo, si k = 2 el número de accesos se reduce a la mitad,
si k = 3 a un tercio, etc. Considerando la representación IARD, esto se traduce en una
reducción del contenido del vector densidad, mientras que los vectores Eu y E l no sufren
modificaciones.

2.5.3 Evaluación del Rendimiento

Con el fin de evaluar el rendimiento de nuestra propuesta, la hemos la hemos aplicado
a la caracterización de vectores de indirección extráıdos de la libreŕıa Harwell-Boeing. De
forma más concreta, hemos utilizado un formato de almacenamiento por columnas [13],
empleando, como vector de indirección, el vector row. Como estrategia de clasificación de
las entradas, hemos utilizado el algoritmo CS.

Los resultados obtenidos con nuestra propuesta aparecen en la Tabla 2.4. Parte de
los parámetros ilustrados en esta tabla fueron introducidos en la Sección 2.3.3. Adicional-

Matriz Na Nx NS ∆Mslices ND ∆MIARD

3dtube 45332 3213618 43029 129084 2 43036

bcsstk14 1806 63453 1665 4995 19 1741

bcsstk17 10973 428650 9466 28398 9 9510

bcsstk29 13992 619488 12989 51956 10 13029

nasasrb 54872 2677324 47476 142426 11 47515

s3dkq4m2 90451 4820892 90299 270894 3 90310

Tabla 2.4: Eficiencia de la representación IARD.
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Figura 2.33: Representación por slices.

mente, mostramos dos nuevos parámetros asociados a la representación IARD:

• ND: Número de puntos dominantes.

• ∆MIARD: Número de entradas requeridas para almacenar la caracterización IARD.

Hay que destacar que en todos los ejemplos considerados utilizamos el mismo número de
puntos dominantes en la envolvente superior e inferior. Adicionalmente, no consideramos
el coste asociado al almacenamiento del contexto, dado que su coste es mucho menor
que el coste del resto de la caracterización. Se puede apreciar que ND � NS � Nx y
∆MIARD � ∆Mslices para todos los casos.

En la Figura 2.33(a) se muestra un tramo de una representación por slices correspon-
diente al patrón de de la matriz bcsstk29. En dicha figura aparecen representados con
puntos oscuros cada uno de los accesos de la indirección y con un tono más claro los que
pertenecen a los vectores u o l. Se puede apreciar cómo estos puntos conforman dos curvas
irregulares que acotan el patrón de acceso. En esta misma figura se representan las curvas
Eu

f y E l
f asociadas a cada uno de los vectores. Una descripción más detallada de estas

curvas se muestra en la Figura 2.33(b). En ella se representa, una sección de un patrón
de acceso de la matriz bcsstk17, junto con las curvas Eu

f y E l
f derivadas. Para la curva E l

f

se muestran los puntos ei y segmentos fi que la conforman.

La Figura 2.34 muestra los elementos de u y l, y las curvas Eu y E l asociadas al patrón
de acceso de cada una de estas indirecciones. En todos los casos las curvas envolventes
fueron obtenidas sobre el patrón de acceso transformado. A pesar de que el proceso de
caracterización se realiza de forma automática, el número de puntos dominantes puede
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Figura 2.34: Patrón de acceso y representación IARD de diversas indirecciones.
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ser muy elevado. Esto se debe a que en caso de no recibir ningún parámetro de entrada,
el algoritmo EH genera tantos puntos dominantes como cambios de curvatura tiene el
contorno. Experimentalmente, el patrón de acceso es muy abrupto, lo que origina un
gran número de puntos dominantes. Empleando la transformación de desplazamiento
por slice, los mejores rendimientos de nuestra propuesta se obtienen para un reducido
número de puntos dominantes. De este modo, para cada una de las matrices elegimos un
valor arbitrario (aunque reducido) de puntos dominantes. El único factor que influye en la
elección de este número son las caracteŕısticas del patrón de acceso expresadas en términos
de suavidad de las curvas asociadas a su contorno. Para algunas matrices, estas curvas no
presentan grandes irregularidades, por lo que basta un número muy pequeño de puntos
dominantes. Este es el caso de la matriz s3dkq4m2. En otras situaciones con contornos
más irregulares, se requiere un mayor número de puntos para obtener una caracterización
precisa. Este es el caso de las matrices bcsstk14, bcsstk17, bcsstk29 y nasasrb. Finalmente,
existe una tercera situación en donde el contorno resulta tan irregular que haŕıan falta un
gran número de puntos dominantes para obtener una caracterización totalmente precisa.
Un ejemplo es la matriz 3dtube. En este caso, decidimos utilizar únicamente dos puntos
dominantes, ya que aunque el área de error resulte muy elevada, la caracterización logra
extraer las caracteŕısticas más importantes del patrón de acceso.

La Tabla 2.5 muestra el tiempo de cálculo de la representación IARD expresado en ms.
Como plataforma se utilizó el sistema Sun Enterprise 250. El código está escrito en C y
se utilizó como compilador el WorkShop cc v4.2. En la tabla aparecen desglosados los
tiempos de ejecución de cada una de las etapas. Se puede apreciar como la complejidad del
algoritmo CS depende casi completamente del número de entradas del vector de indirección.
Por contra, la caracterización geométrica guarda una relación más irregular. Dado que
estamos empleando el algoritmo heuŕıstico, resulta muy dif́ıcil establecer a priori el coste
del mismo, ya que este depende básicamente de la estructura topológica del contorno. El
coste del algoritmo EH puede reducirse a aproximadamente la mitad teniendo en cuenta
que el proceso de obtención de las envolventes superior e inferior es independiente y pueden
ser calculadas en paralelo en un sistema multiprocesador.

3dtube bcsstk14 bcsstk17 bcsstk29 nasasrb s3dkq4m2

CS 556 10 73 106 454 814

EHu 1116 49 117 241 841 704

EHl 1192 35 118 244 617 708

Total 2865 94 308 591 1912 2226

Tabla 2.5: Tiempo de cálculo (ms) de la representación IARD.
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Una vez descrito el proceso de generación de la representación IARD, nos centramos en
describir las distintas aplicaciones a las que la podemos destinar. En los siguientes caṕıtulos
introducimos diversas propuestas que, mediante el empleo de esta representación, realizan
diversos procesos de optimización del rendimiento de códigos irregulares.



Caṕıtulo 3

Detección de dependencias

En el caṕıtulo previo se introdujo nuestra propuesta de caracterización de una indirec-
ción, describiendo los mecanismos necesarios tanto para generar la representación IARD,
como para obtener a partir de la misma, el patrón de acceso de un código irregular. En este
caṕıtulo presentamos una técnica de análisis de dependencias basada en la representación
IARD. Este caṕıtulo se corresponde, en el esquema general mostrado en la Figura 1.3, al
bloque denominado Análisis de dependencias. En particular, abordamos el problema de
analizar y comparar el conjunto de posiciones de memoria accedidas por dos bloques de
código irregular. En base a este análisis es posible establecer el conjunto de posiciones de
memoria susceptibles de presentar dependencias de datos.

Durante la ejecución de un programa, el acceso múltiple a una misma posición de
memoria origina dependencias de datos. Tal y como se comentó en la Sección 1.4 del
Caṕıtulo 1, para cada par de accesos sobre una misma posición se pueden originar tres
tipos diferentes de dependencias: dependencias verdaderas, dependencias de salida y an-
tidependencias. El concepto de dependencia de datos en un lazo puede ser extendido al
producido entre distintas secciones de código. En este caso tendremos distintas secciones
de código que acceden a las mismas posiciones de memoria, lo cual acarrea la existencia
de dependencias entre ambas secciones de código. El número y tipo de dependencias que
es necesario contemplar depende de varios factores, como la existencia de solape entre po-
siciones de memoria accedidas por ambas secciones de código, el tipo de accesos realizados
y la granularidad del paralelismo extráıdo.

Consideremos el código de la Figura 3.1, en donde se muestran dos secciones de código
correspondientes a dos lazos irregulares etiquetados como S1 y S2. El primero de ellos
realiza un acceso de escritura sobre la matriz a por medio de la indirección x1, mientras
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S1: DO j = 1, Nx1

a[x1[j]] = . . .

END DO

. . .

S2: DO j = 1, Nx2

. . . = a[x2[j]]
END DO

Figura 3.1: Ejemplos de secciones de código irregular.

que el segundo accede a la misma matriz por medio de x2 mediante operaciones de lectura.
Un paralelismo de grano suficientemente grueso puede hacer que ambos lazos se asignen al
mismo procesador, de modo que el resto de los procesadores del sistema queden implicados
en la ejecución de otras secciones diferentes de código. En este caso la ejecución de ambos
lazos es completamente secuencial, por lo que no existe riesgo de dependencias de datos. En
una situación diferente, considerando una granularidad suficientemente fina, la extracción
del paralelismo se realiza a nivel de lazo. En el ejemplo de la figura, inicialmente las
iteraciones del lazo de la sección S1 son ejecutadas en paralelo, a continuación se realizaŕıa
una operación de sincronización y posteriormente se ejecutaŕıa en paralelo el lazo de S2.
De este modo, ambos lazos se ejecutan de forma consecutiva, por lo que de nuevo se
preservan las posibles dependencias de datos. Un tercer escenario se daŕıa con la ejecución
simultánea (en paralelo) de ambos lazos. Esta es la situación vamos a considerar en este
caṕıtulo. Para este escenario, existe riesgo de no preservar las dependencias entre ambas
regiones, por lo que resulta necesario aplicar un procedimiento de detección y análisis de
dependencias. Este proceso se debe realizar en tiempo de ejecución, por lo que el coste
computacional que tiene asociado supone un factor cŕıtico en la eficiencia del programa
paralelo.

La organización de este caṕıtulo es la siguiente: en la Sección 3.1 se contextualiza el
problema que estamos abordando, y se realiza una revisión bibliográfica de otros trabajos
relacionados con la detección automática de dependencias. La aplicación de la repre-
sentación IARD para el análisis de dependencias de códigos irregulares se aborda en la
Sección 3.2, en donde también se introducen diversos conceptos que permiten especificar
los requisitos que debe cumplir nuestra propuesta para realizar el análisis de dependencias.
Dicha propuesta, denominada algoritmo DS, es presentada en la Sección 3.3 y evaluada en
la Sección 3.4.
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3.1 Técnicas de detección de dependencias de datos

Las primeras técnicas de análisis de dependencias se restringen a códigos regulares. Una
de las primeras propuestas es la libreŕıa Omega [113, 114, 78] que contiene procedimientos
que permiten realizar diversos procesos de análisis de dependencias y de transformacio-
nes en el código. Algunas herramientas de paralelización automática, como el compilador
Polaris, incluyen técnicas propias de análisis de dependencias. En concreto, Polaris em-
plea el range test [19, 20], el cual es una extensión del análisis simbólico del Triangular
Banerjee Inequalities test [10]. Mediante el range test se puede obtener las dependencias
de datos existentes entre dos regiones de código regular que presentan un esquema de
acceso simple1. Esta estrategia es, para un gran número de situaciones, más exacta que
la ofrecida por libreŕıa Omega. Sin embargo, el range test presenta dos inconvenientes:
es incapaz de analizar estructuras de indireccionamientos complejas (aún tratándose de
códigos regulares), y no puede realizar un análisis de dependencias interprocedural. Con
el fin de superar estas carencias, en [67] se propone un esquema, denominado Memory
Classification Analysis (MCA) en el que se desarrolla un entorno para la detección de
dependencias en lazos regulares. Este esquema establece una clasificación de los accesos
a memoria realizados por cada sección del código y aplica reglas para detectar las depen-
dencias que se pueden originar. El rango de aplicación del MCA es muy amplio y abarca
desde el análisis de dependencias entre distintas secciones de código, hasta el producido
en la ejecución de las iteraciones de un lazo. Adicionalmente, esta propuesta da soporte
para la realización de un análisis interprocedural de dependencias. En el caso de lazos
regulares, el MCA emplea el Access Region Descriptor ARD (previamente introducido en
la Sección 2.2) para caracterizar los accesos a memoria y el Access Region Test (ART) [68]
para el análisis de dependencias. Mediante el Access Region Test las entradas de memoria
accedidas por varias secciones del programa son detectadas y se derivan las posibles de-
pendencias de datos que tienen asociadas. Esta comprobación consiste, básicamente, en
la realización de comparaciones entre los descriptores LMAD asociados a las distintas re-
giones del código. En dichas comparaciones se evalúan las regiones de memoria asociadas
a cada representación, obteniendo el conjunto de entradas compartidas por ambas.

Todas estas propuestas están orientas al análisis de dependencias de códigos regulares.
Dicho análisis se realiza en tiempo de compilación y conlleva, en algunos casos, un impor-
tante tiempo de cálculo. Nuestra propuesta aborda el análisis de dependencias de códigos
irregulares. Debido a las caracteŕısticas de estos códigos, es necesario realizar el análisis

1T́ıpicamente, las regiones consisten en lazos con múltiple nivel de anidamiento y cuyos accesos son una

combinación lineal de los ı́ndices de los lazos.
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Figura 3.2: Ejemplos de cálculo de la región de solape entre dos representaciones IARD.

en tiempo de ejecución, siendo uno de los requisitos cŕıticos la minimización del tiempo
de análisis.

El problema se puede plantear como el establecimiento de un criterio de detección de la
región de solape entre dos representaciones IARD. Inicialmente, consideraremos un código
como el mostrado en la Figura 3.1, en donde todas las posibles dependencias de datos
entre S1 y S2 están asociadas a los accesos a la matriz a por medio de los vectores x1 y
x2. En un entorno de paralelización automática, la información acerca del tipo de acceso
realizado en cada región se obtiene a partir de la información del contexto. Aunque la
generalización a otro tipo de situaciones resulta inmediata, en este ejemplo la sección S1

realiza una escritura y la S2 una lectura. Por lo tanto, si ambos vectores tienen al menos
un valor común, existirá una dependencia verdadera entre ambos lazos.

3.2 Región de solape entre dos representaciones IARD

Nuestro objetivo se puede plantear como la resolución del siguiente problema: dadas
dos representaciones IARD asociadas a los patrones de acceso de dos secciones de código
irregular, deseamos obtener el conjunto de posiciones de memoria en las que puede existir
accesos comunes. Un ejemplo clarificador se puede ver en la Figura 3.2(a), en la que se
representa el patrón de acceso asociado a dos indirecciones x1 y x2. La primera indirección
fue generada en base a la matriz bcsstk17 de la libreŕıa Harwell-Boeing. La segunda de
ellas, asociada a x2, fue generada aplicando sobre x1 una operación de desplazamiento
por slice. Para este ejemplo, resulta sencillo obtener una estimación de la región de
solape entre ambas indirecciones: basándonos en la representación de la figura, se puede
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derivar que todas las entradas de x1 pertenecientes a un slice con un valor superior a
1000 no originarán dependencias con x2, dado que acceden a un intervalo de a sobre
el que x2 no realiza ningún acceso. Este intervalo se corresponde con el conjunto de
entradas (1000, 11000]. Del mismo modo, para aquellas entradas de x1 pertenecientes a
un slice inferior a 1000, existe un riesgo de “solape” con cualquier entrada de x2. Visto
de otro modo, en el intervalo [1, 1000] del vector a hay riesgo de que existan dependencias
verdaderas.

Nótese que este análisis ha sido realizado de forma cualitativa, considerando únicamente
la representación geométrica del patrón de acceso. Consideremos ahora las representacio-
nes mostradas en el ejemplo de la Figura 3.2(b). La primera de ellas, asociada a x1, fue
obtenida a partir de la matriz bcsstk14 realizando una operación de multiplicación por un
factor 10. La indirección asociada a x2 fue generada en base al vector de filas de la matriz
bcsstk29. Ambas matrices pertenecen a la libreŕıa Harwell-Boeing. Se puede apreciar que
cada slice de x1 comparte la región de accesos con un número significativo de los slices aso-
ciados a x2. Adicionalmente, y dado que el número de slices de ambas representaciones es
diferente, la comparación basada en la superposición geométrica de las representaciones
no resulta inmediata, siendo ahora mucho más dif́ıcil determinar la región de solape entre
ambas representaciones. Este hecho motiva el desarrollo de un método general para la
determinación de las regiones de solape entre dos indirecciones.

El conocimiento de las entradas de a sobre las que existen dependencias, o de los
ı́ndices de x1 y x2 asociados al mismo acceso implica, o bien el análisis exhaustivo de
ambos vectores de indirección, o el diseño de un nuevo mecanismo de caracterización. Se
podŕıa, por ejemplo, almacenar en un nuevo vector auxiliar de dimensión Na el número de
accesos sobre cada entrada del vector ai. Esto se realizaŕıa en el momento de aplicar nues-
tro esquema de caracterización. Con esta nueva estructura podŕıan determinarse aquellas
entradas del vector a que originan dependencias. Inicialmente descartamos esta solución
inmediata, dado que tiene asociado un cierto coste y complejidad computacional. Adicio-
nalmente, esta técnica no es capaz de acotar las entradas de los vectores de indirección
que pueden originar conflictos, lo cual supone una importante limitación.

En esta sección, únicamente vamos a considerar una propuesta que realiza la clasifica-
ción de las regiones del patrón de acceso en dos categoŕıas: las libres de dependencias y
aquellas en las que puede existir riesgo de solape. Más concretamente, nuestra propuesta
debe ajustarse a los siguientes requisitos:

1. Debe utilizar únicamente la información almacenada en la caracterización IARD.
Concretamente, debe operar con las envolventes superiores e inferiores con el fin de
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reducir al máximo el coste computacional del proceso de análisis.

2. Debe determinar si existe o no posibilidad de solape entre dos representaciones IARD.

3. En el caso de existir la posibilidad de una región de solape, debe acotar con la
máxima precisión el conjunto de entradas de ambas indirecciones que pueden originar
dependencias.

4. En el caso de existir riesgo de dependencias, debe especificar la clase de dependencia
que puede existir.

En base a estos requisitos hemos desarrollado un algoritmo eficiente para la determina-
ción de la región de solape. Dicho algoritmo es descrito de forma detallada en la siguiente
sección.

3.3 Algoritmo para la determinación de la región de solape

Nuestra propuesta recibe como argumento de entrada las representaciones IARD aso-
ciadas a las dos secciones de código sobre las que se quiere determinar la presencia de
dependencias de datos. Vamos a denotar por S1 y S2 a cada una de las secciones, y por
IARDS1 y IARDS2 a sus respectivas caracterizaciones. Con el fin de explotar la estructura
de dicha caracterización, nuestra propuesta divide los patrones de acceso en intervalos de
slices denominados secciones lineales. Una definición de las mismas se enuncia a conti-
nuación.

Definición 3.3.1 Dada una representación IARD, definimos la i-ésima sección lineal del patrón
de acceso, y la denotamos por SLi, como al intervalo de slices [smin

i , smax
i ] tal que:

1. No existe ningún punto perteneciente a la envolvente superior o inferior que posea una abscisa
dentro del intervalo [smin

i , smax
i ].

Más formalmente: �ei ∈ {Eu, E l} / exi
∈ (smin

i , smax
i ).

2. Dos secciones lineales consecutivas comparten el primer y último slice de sus respectivos
intervalos. Además, este slice compartido coincide con el valor de la abscisa de un elemento
de Eu o E l.

Más formalmente: smin
i = smax

i−1 y ∃ei ∈ {Eu, E l} / exi
= smin

i .

3. Sea NSL el número total de secciones lineales de patrón de accesos. Entonces se debe verificar
que: smin

1 = 1 y smax
NSL = NS .

�
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Figura 3.3: Descomposición en secciones lineales de una representación IARD.

El primer apartado de esta definición asegura que, en el interior de una sección lineal,
la envolvente superior e inferior del patrón de accesos está siempre comprendida por un
segmento. El segundo y tercer apartado de la definición aseguran que el conjunto de
secciones lineales abarca el intervalo completo de slices de la representación IARD. A
continuación, en la siguiente definición, introducimos conceptos que resultarán de gran
utilidad a la hora de formalizar el algoritmo.

Definición 3.3.2 Dada una sección lineal SLS1
i , asociada a una representación IARDS1. Defini-

mos los siguientes conceptos:

• Segmento superior de la sección lineal, denotado seg supS1
i . Es el segmento que acota

superiormente el patrón de acceso. La ecuación del mismo coincide con la del segmento fi

asociado a la envolvente superior Eu. Su cálculo es muy sencillo, dado que está determinado
por la ecuación de la recta que une los elementos de Eu entre los que la sección lineal está
definida.

• Segmento inferior de la sección lineal, denotado seg infS1
i . Es el segmento que acota

inferiormente el patrón de acceso. Del mismo modo que en el caso anterior, la ecuación
de este segmento se obtiene trivialmente en función de los puntos asociados a la envolvente
inferior.

• Intervalo de accesos de la sección lineal, denotado accesoS1
i . Se corresponde con el

intervalo de posiciones de memoria accedidas por la sección lineal. La determinación de
este intervalo es inmediata, dado que basta con evaluar, respectivamente, el valor máximo y
mı́nimo del segmento superior e inferior.

�

La Figura 3.3 muestra un ejemplo de estos conceptos. En este ejemplo, el patrón de
accesos está dividido en cuatro secciones lineales, las cuales aparecen etiquetadas en la
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figura como 1, 2, 3 y 4. En esta figura se representa el segmento superior e inferior y el
intervalo de accesos para la última de estas secciones. Nótese que el intervalo de accesos
corresponde a un conjunto de posiciones de a, por lo que aparece indicado sobre el eje de
ordenadas.

En base a estas definiciones hemos desarrollado un algoritmo (algoritmo DS) que en-
cuentra las regiones de solape entre dos representaciones IARD. El algoritmo divide cada
una de las caracterizaciones IARD en secciones lineales. Empleando las propiedades de
dichas secciones, se realiza una comparación entre cada una de las secciones de la primera
caracterización con todas las secciones de la segunda. Con el fin de reducir el coste del
proceso, la comparación se realiza utilizando únicamente la información contenida en las
envolventes Eu y E l de la caracterización. El pseudocódigo del algoritmo se ilustra en la
Figura 3.4.

El algoritmo DS parte inicialmente de las representaciones IARD de las regiones S1

y S2 que se desean evaluar. El primer paso consiste en la extracción de las secciones
lineales de cada una de las representaciones. Denotamos por SLS1 y SLS2 al conjunto
de secciones lineales asociado, respectivamente, a IARDS1 y IARDS2. La elaboración de
este conjunto es realizado por la rutina obtiene SL. El funcionamiento de esta rutina es
simple: la función recibe como argumento la representación IARD considerada y accede
a los campos Eu y E l. Asumiendo que el número de elementos de la envolvente superior
e inferior coinciden, la rutina extrae los puntos eu

i ∈ Eu y el
i ∈ E l, 1 ≤ i ≤ NE . Cada

uno de estos elementos consta de dos coordenadas, la abscisa que se corresponde al valor
de slice y la ordenada que está asociada al valor de la entrada accedida. El algoritmo
obtiene SL realiza una copia de estos puntos en un nuevo conjunto, cuyos elementos son
los elementos anteriores ordenados de forma creciente en función del valor de su abscisa.
Denotaremos a dicho conjunto como {e′j , 1 ≤ j ≤ 2NE}. La siguiente propiedad muestra
una técnica simple para la obtención de las secciones lineales del patrón de acceso a partir
de este conjunto.

Propiedad 3.3.1 Los elementos e′j determinan los ĺımites de las secciones lineales del patrón de
acceso. Más concretamente, se verifica que:

smin
j = e′xj

∀j ∈ [1, 2NE − 1] (3.1)

smax
j = e′xj+1

∀j ∈ [1, 2NE − 1] (3.2)

DEMOSTRACIÓN: La demostración de esta propiedad se va a realizar comprobando si el conjunto
de puntos e′j verifica cada uno de los criterios utilizados en la Definición 3.3.1.

1. Dado que este conjunto representa un ordenamiento de los puntos de acuerdo con su ı́ndice
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Algoritmo DS

entrada

{IARDS1,IARDS2}: caracterizaciones IARD de las regiones S1 y S2

salida

{[s1, s2]i,j , [s3, s4]j,i}: intervalos de slices de la región de solape
inicio del algoritmo

SLS1 ← obtiene SL(IARDS1)
SLS2 ← obtiene SL(IARDS2)
DO EACH SLi ∈ SLS1

DO EACH SL′
j ∈ SLS2

L1 t1 = check(accesoS1i

⋂
accesoS2j = ∅)

IF(t1 = cierto)
L2 {[s1, s2]i,j , [s3, s4]j,i} = {∅, ∅}

ELSE

L3 lim sup = max(accesoS1i

⋂
accesoS2j )

L4 lim inf = min(accesoS1i

⋂
accesoS2j )

P = intersección(SLi, lim sup, lim inf)
P ′ = intersección(SL′

j , lim sup, lim inf)
[s1, s2]i,j = [�min(P)�, �max(P)�]
[s3, s4]j,i = [�min(P ′)�, �max(P ′)�]

END IF

END DO

END DO

fin del algoritmo

Figura 3.4: Algoritmo de determinación de solape (algoritmo DS) entre dos re-
presentaciones IARD.

de slice(es decir, su ordenada), se asegura la no existencia de un punto de la envolvente entre
dos valores consecutivos de e′j .

2. Trivialmente, de acuerdo con su propia definición, se verifica que:

smin
i = smax

i−1 ∀i ∈ [2, 2NE − 1].

3. Dado que tanto el primero como el último punto de Eu y E l tienen abscisas con valor
respectivo de 1 y NS , estos puntos formarán parte de los primeros y últimos elementos de
e′j , verificándose que: smin

1 = 1 y smax
NSL = NS .

�
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i = 1 i = 2 i = 3 i = 4

smin
i 1 30 50 70

smax
i 30 50 70 160

Tabla 3.1: Valores de smin
i y smax

i asociados al ejemplo de la Figura 3.3.

En el ejemplo de la Figura 3.3 se incluye el conjunto reordenado e′j de puntos pertene-
cientes a las envolventes. Adicionalmente, aparece representado el ı́ndice de slice corres-
pondiente a cada uno de estos puntos. La Tabla 3.1 contiene una lista de los valores de
smin
i y smax

i asociados a cada sección lineal para este ejemplo.

Una vez determinadas las secciones lineales de las representaciones, el algoritmo DS

comprueba la existencia de solape entre cada sección lineal de S1 con cada una de las
secciones lineales de S2. La detección se realiza entre cada par de secciones lineales que
denominaremos SLi y SL′

j , asociadas respectivamente a S1 y S2. El resultado devuelto
por la comprobación de solape consiste en dos intervalos de slices, denominados [s1, s2]i,j
y [s3, s4]j,i. El primer intervalo [s1, s2]i,j hace referencia al conjunto de slices de SLi que
comparten la misma región de acceso con SL′

j . De modo rećıproco, el intervalo [s3, s4]j,i
almacena el intervalo de slices de SL′

j que originan solape con SLi.

Para cada par de secciones lineales SLi y SL′
j , se realiza la detección de solape en-

tre los intervalos de acceso de ambas representaciones (ĺınea etiquetada como L1 en el
pseudocódigo). El resultado de la comprobación es almacenado en la variable lógica t1

de modo que, en caso de no existir solape, la variable contendrá el valor CIERTO. En este
caso, el resultado del algoritmo serán los intervalos [s1, s2]i,j y [s3, s4]j,i vaćıos (etiqueta
L2 del pseudocódigo), lo cual indica que no existen, entre ambas secciones lineales, ningún
slice que origine solape. La Figura 3.5(a) muestra un ejemplo de esta situación. Hay que
destacar que la localización de los segmentos asociados a cada sección lineal no tienen
por qué coincidir en el valor de su abscisa, aunque por simplicidad ocurra aśı en la Figu-
ra 3.5. Este hecho no afecta a nuestro algoritmo, dado que únicamente comparamos los
intervalos de acceso, los cuales están situados sobre el eje de ordenadas, común a ambas
representaciones.

En el caso de que la variable t1 tenga un valor falso, tendremos una intersección no
nula entre ambos intervalos de acceso. Un ejemplo se puede ver en la Figura 3.5(b). Es
necesario identificar las regiones de solape de cada representación mediante un proceso
que consiste en tres pasos, descritos a continuación.
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Figura 3.5: Ejemplos de cálculo de la región de solape entre dos representaciones IARD.

• Paso 1: determinación de la mayor y menor posición de memoria accedida en la
región de solape. Dicha región, viene dada por la intersección de los intervalos de
acceso asociados a ambas secciones lineales. Empleando la notación introducida en
la Definión 3.3.2, la región de solape viene dada por accesoS1

i

⋂
accesoS2

j . La mayor
y menor entrada de este intervalo son almacenadas, respectivamente, en las variables
lim sup y lim inf (etiquetas L3 y L4 del pseudocódigo). Estos dos ĺımites aparecen
representados para el ejemplo de la Figura 3.5(b).

• Paso 2: obtención del slice en que se produce la intersección de las rectas y =
lim sup e y = lim inf con los segmentos superiores e inferiores de ambas repre-
sentaciones. Esta operación es realizada por la función intersección, la cual opera
únicamente con las ecuaciones paramétricas de los segmentos. El resultado obtenido,
expresado como un conjunto de slices asociados a los puntos de intersección, es alma-
cenado en los conjuntos P y P ′. En las figuras 3.5(c) y 3.5(d) se ilustra este proceso.
En este caso se tendŕıa P = {p1, p2} para la sección lineal 1 y P ′ = {p′1, p′2, p′3, p′4}
para la sección lineal 2.

Existen ciertas situaciones particulares que debemos tener en cuenta.
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– Consideremos la Figura 3.5(e). En este caso, las rectas y = lim sup e y =
lim inf no intersecan los segmentos de la segunda sección lineal. El valor
devuelto por la función intersección consiste en los slices que acotan a dicha
sección. En el caso del ejemplo considerado, el resultado es el conjunto de
slices extremales P ′ = {smin

i , smax
i }.

– Otra situación particular se ilustra en la Figura 3.5(f). En este caso, y para la se-
gunda sección lineal, cada una de las rectas interseca cada uno de los segmentos
en un punto intermedio. Adicionalmente, para los extremos del segmento supe-
rior e inferior o bien contienen (en el extremo izquierdo) o bien están contenidos
(en el extremo derecho) en el intervalo de solape. En este caso, nuevamente
hay que considerar los slices extremales de modo que, para la segunda sección
lineal, el conjunto P ′ contendrá el primer y último slice (slices extremales) de
la segunda sección lineal.

• Paso 3: el último paso a realizar consiste en la determinación, dentro de los conjun-
tos P y P ′, de los slices con máximo y mı́nimo valor. El duplete de slices extráıdos
del conjunto P acotan la región de solape de la sección lineal SLi. Los valores al-
macenados en este duplete son número reales, dado que fueron obtenidos mediante
la intersección de dos rectas. Aśı pues, es necesario realizar un redondeo por exceso
o por defecto en función de que se desee obtener el valor máximo o mı́nimo, res-
pectivamente. El mismo argumento puede hacerse para el conjunto P ′ asociado a
la sección lineal SL′

j . A modo de ejemplo, para las secciones lineales mostradas en
la Figura 3.5(b), el resultado final es: [s1, s2]i,j = [px1 , px2 ] para la Figura 3.5(c) y
[s3, s4]j,i = [p′x1

, p′x4
] para la Figura 3.5(d). Notar que hemos extráıdo las abscisas

de los puntos p extremales, dado que el resultado final se corresponde a un ı́ndice de
slice.

Aplicando este esquema sobre todas las secciones lineales, el algoritmo DS obtiene los
conjuntos de slices {[s1, s2]i,j , [s3, s4]j,i} entre los que puede existir solape. Posteriormente,
en una segunda etapa, y analizando la información del contexto asociada a cada una de
las regiones, se determina el tipo de acceso (operación de lectura o escritura) que cada
región realiza sobre el intervalo de posiciones de memoria considerado. En función del
tipo y orden de los accesos fácilmente se pueden establecer los tipos de dependencias
existentes. En la siguiente sección se analiza, desde un punto de vista teórico, la precisión
y el rendimiento de nuestra propuesta.



3.4. Consideraciones de eficiencia 93

3.4 Consideraciones de eficiencia

La primera consideración que es necesario realizar atañe a la precisión de nuestra pro-
puesta. El empleo de la representación IARD asegura que el conjunto de accesos realizados
por la indirección están acotados, para cada sección lineal, por un segmento superior y
un segmento inferior. Este hecho garantiza la obtención de un resultado conservador en
el sentido de que siempre se detecta un posible riesgo de dependencias. Consideremos
el ejemplo de la Figura 3.5(d), dado que los segmentos acotan el patrón de accesos, se
tiene que todas las entradas del vector de indirección que acceden dentro del intervalo
[lim sup, lim inf ] lo hacen dentro del intervalo de slices dados por [p′x1

, p′x4
]. De este

modo, la precisión del algoritmo DS se puede establecer en dos apartados:

1. Está garantizada la no existencia de dependencias de datos en las regiones del patrón
de acceso clasificadas como libres de dependencias.

2. No está garantizada la existencia de dependencias en las regiones del patrón de acceso
en las que se detecta riesgo de solape. La precisión del análisis dependerá tanto de
la precisión en el trazo de las envolventes, como en la disposición particular de las
entradas del vector de indirección.

Hay que destacar el hecho de que, en el caso de ser necesaria la determinación exac-
ta de las entradas de los vectores de indirección que originan dependencias, mediante
nuestra propuesta, y analizando el conjunto de entradas pertenecientes a los intervalos
{[s1, s2]i,j , [s3, s4]j,i}, se puede reducir en gran medida el coste del proceso de búsqueda y
comparación.

Un segundo aspecto que también es necesario considerar es la complejidad de esta
propuesta. El coste del algoritmo DS puede dividirse en el coste de la función obtiene SL
y el coste del resto del algoritmo. Dado que en cada representación IARD los elementos
están ordenados de menor a mayor dentro de cada envolvente (conjunto Eu y E l), la
complejidad de esta función es:

Oobtiene SL = 2NE (3.3)

Donde NE es el número de elementos de los conjuntos Eu y E l. Por otra parte, y dado que
las funciones max, min e intersección tienen una complejidad lineal, la complejidad del
algoritmo DS es:

ODS = 4NE + (2NE)2 ≈ 4N2
E (3.4)

Hay que destacar que NE usualmente no es muy elevado, y sus valores suelen variar de unas
pocas unidades a algunas decenas. Además, el análisis del vector de indirección completo
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tiene una complejidad en el caso más favorable de O(Nx). Este valor suele ser elevado,
por lo que ODS � Nx.



Caṕıtulo 4

Optimización de códigos

irregulares con una indirección

En este caṕıtulo presentamos distintas técnicas destinadas a obtener una ejecución
eficiente de códigos irregulares. En particular, nos vamos a restringir al caso de lazos
irregulares que contienen una única indirección. Los distintos procesos de optimización
que vamos a presentar abarcan desde la optimización del código secuencial, hasta la pa-
ralelización automática del mismo, pasando por métodos de mejora en la localidad y de
balanceo de la carga.

Las distintas propuestas que hemos desarrollado hacen uso en mayor o menor grado de
la representación IARD. En algunos casos, esta representación forma parte de núcleo del
algoritmo, teniendo un papel imprescindible para su correcto funcionamiento. En otros
casos, únicamente se utiliza como una herramienta auxiliar que permite simplificar el coste
computacional del algoritmo.

El trabajo desarrollado en este caṕıtulo ha derivado en la siguiente serie de publi-
caciones: “Run-time Characterization of Irregular Accesses Applied to Parallelization of
Irregular Reductions” presentada en el Workshop on High Performance Scientific and En-
gineering computing with Applications in conjunction with the International Conference on
Parallel Processing en septiembre del 2001 [128]; “A run-time framework for parallelizing
loops with irregular accesses” presentada en el 6th International Workshop on Langua-
ges, Compilers, and Run-Time Systems for Scalable Computers en marzo del 2002 [131];
“Improving load balance of the owner-computes rule in irregular reductions” presenta-
da en el 6th World Multiconference on Systemics, Cybernetics and Informatics en julio
del 2002 [129] y “Paralelización de lazos con accesos irregulares” presentada en las XIII

95



96 Caṕıtulo 4. Optimización de códigos irregulares con una indirección

Jornadas de Paralelismo en septiembre del 2002 [130].

La organización de este caṕıtulo es la siguiente: en la Sección 4.1 realizamos una
revisión de las técnicas existentes de paralelización, haciendo un especial hincapié en la
usadas en nuestros estudios comparativos. Posteriormente, en la Sección 4.2 realizamos
dos propuestas destinadas a la paralelización de códigos irregulares. Estas propuestas se
corresponden, dentro del esquema general de la Figura 1.3, a las estrategias PRT y SPRT

del módulo Paralelización de lazos con una indirección. Ambas propuestas están destinadas
a la extracción eficiente del paralelismo de lazo y a la obtención de una alta localidad en
los accesos. En esta misma sección se presentan resultados que avalan su eficiencia. La
Sección 4.3 adapta la técnica SPRT a códigos secuenciales, proponiendo un nuevo esquema
de acceso que permite explotar la jerarqúıa de memoria del sistema. Esta propuesta se
corresponde al módulo Localidad de códigos secuenciales de la Figura 1.3. Finalmente,
en la Sección 4.4 presentamos una nueva estrategia destinada a obtener una distribución
balanceada de la carga computacional. Esta propuesta, denominada BLNC en el módulo
Balanceo de la carga de la Figura 1.3, puede ser aplicada tanto a las estrategias PRT y SPRT

como a otras técnicas de paralelización de códigos irregulares.

4.1 Trabajo previo

Hemos clasificado en dos familias los trabajos relacionados con la paralelización de
códigos irregulares. Por una parte, tenemos un conjunto de libreŕıas destinadas a la pa-
ralización de códigos irregulares que, sin llegar a ser una herramienta de paralelización
automática, dan soporte para la realización de distintas técnicas de optimización y para-
lelización. Estas libreŕıas comprenden un conjunto de primitivas que explotan la arquitec-
tura del sistema utilizado, diversas técnicas de optimización y un entorno de interacción
con el usuario.

En un segundo grupo incluimos diversas técnicas destinadas a la paralelización de
ciertas clases de códigos irregulares sobre arquitecturas concretas. Dentro de esta categoŕıa
se encuentran las técnicas de paralelización más recientes y competitivas.

4.1.1 Libreŕıas para la paralelización de códigos irregulares

Las primeras libreŕıas destinadas a dar soporte en la paralelización de un programa
fueron diseñadas para tratar únicamente códigos regulares. El compilador Kali [84, 83]
fue la primera herramienta en soportar estructuras de código tanto regulares como irregu-
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lares sobre sistemas de memoria distribuida. Mediante el empleo de esta herramienta, la
memoria f́ısica se ofrece al usuario como un espacio virtual de memoria compartida. De
este modo, el usuario debe realizar las distribución de los datos sobre el espacio virtual, e
indicar de forma manual los lazos que desea paralelizar. Esta herramienta soporta distin-
tos esquemas de distribución de datos, como pueden ser por bloques, ćıclicos e irregulares.
Posteriormente, en tiempo de ejecución, el compilador introduce un inspector que realiza
las operaciones de distribución y comunicación necesarias para ejecutar en paralelo las
secciones de código especificadas.

Otra propuesta pionera en dar soporte para la distribución irregular de matrices es el
ARF [123]. Este compilador emplea las primitivas PARTI [32] para manejar estructuras de
código dispersas y no estructuradas. Adicionalmente contempla distribuciones arbitrarias
de los datos y contiene un conjunto de técnicas de optimización destinadas a estructuras
de código concretas. Esta propuesta aplica un esquema basado en el esquema inspector-
ejecutor, y su principal aportación consiste en su capacidad de aplicar las primitivas PARTI

de forma totalmente automática.

La libreŕıa PARTI fue posteriormente sustituida por la libreŕıa CHAOS [147, 125],
la cual permite abordar un mayor número de situaciones. Esta libreŕıa está orientada a
sistemas de memoria distribuida, siendo una de sus principales caracteŕısticas la capacidad
para paralelizar códigos irregulares en los que los patrones de acceso se modifican a lo largo
de la ejecución del programa. En [69] se propone una nueva estrategia de paralelización
de códigos irregulares basada en CHAOS que aborda la paralelización de lazos irregulares
con varias indirecciones [22, 144]. La libreŕıa CHAOS resulta relevante debido a su gran
popularidad y a que muestra un ejemplo de esquema de paralelización sobre un sistema
de memoria distribuida. Por este motivo, y con el ánimo de establecer una comparativa
con otras estrategias orientadas a sistemas de memoria compartida, vamos a describir de
forma más detallada las fases de las que consta.

1. Particionamiento de los datos. En esta fase se establece el particionamiento de los
datos asociados al código considerado. La libreŕıa CHAOS admite distribuciones
estándares de los datos, aśı como distintas heuŕısticas de distribución espećıficas
para problemas concretos.

2. Distribución de los datos. En esta fase se genera el esquema de comunicaciones
necesario para llevar a cabo la distribución de los datos.

3. Particionamiento de las iteraciones. El grano empleado por CHAOS tiene un tamaño
de iteración. En esta fase se asignan las distintas iteraciones a los procesadores. La
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estrategia de distribución empleada se basa en una variante de la regla del propie-
tario, de modo que la asignación de las iteraciones se realiza en función del tipo de
distribución de los datos empleada.

4. Distribución de las iteraciones. Una vez determinada la partición de las iteraciones
y de los datos, se generan listas que contienen los procesadores propietarios de cada
iteración y los procesadores propietarios de cada dato distribuido.

5. Rutina de inspección. En tiempo de ejecución, un inspector analiza el contenido de
las indirecciones y genera el esquema de comunicaciones necesario para realizar la
ejecución paralela del lazo. Este proceso depende de la distribución de los datos e
iteraciones [99].

6. Rutina de ejecución. Esta etapa realiza la ejecución paralela del lazo empleando la
información generada en las etapas previas.

La aplicación de una estrategia equivalente sobre un sistema de memoria compartida
resulta mucho más simple. Mediante directivas de paralelización1 la fase de particiona-
miento de los datos e iteraciones se puede especificar de un modo simple. Por otra parte,
la distribución de los datos e iteraciones se realiza automáticamente y de forma trans-
parente al usuario. Finalmente, el proceso de inspección es mucho más sencillo, ya que
no resulta necesario evaluar el propietario de cada dato o iteración con el fin de generar
comunicaciones.

La principal causa de ineficiencia de la estrategia basada en CHAOS lo supone el coste
asociado al proceso de análisis y generación del esquema de comunicación. En muchos
casos, es necesario amortizar dicho coste mediante un reuso del inspector. Esta propuesta
original está sujeta a diversas mejoras. En [110] se representa el espacio de accesos a
memoria como un grafo sobre el que se aplican diversos algoritmos de particionamiento.
Mediante esta estrategia se consigue una mejora en la localidad y una reducción en el
número de comunicaciones. En este mismo contexto se sitúa la libreŕıa PILAR [87]. Esta
libreŕıa da soporte a la paralelización de códigos irregulares mediante la estrategia del
inspector-ejecutor. En [87] la libreŕıa se integra en el compilador PARADIGM [9], permi-
tiendo abordar la paralelización automática de códigos irregulares. Esta libreŕıa hereda
la estructura de la libreŕıa CHAOS, enriqueciéndola con nuevas caracteŕısticas. Algunos
ejemplos de las mismas son su capacidad de combinar el análisis de dependencias con

1La libreŕıa OpenMP no da soporte a la distribución de los datos. Sin embargo, otras libreŕıas (como las

suministradas con los compiladores de Silicon Graphics) incluyen directivas para aplicar distintos esquemas

de distribución de datos y de iteraciones. Estas directivas ofrecen una gran flexibilidad en su empleo, ya

que pueden ser utilizadas de forma conjunta con las directivas de OpenMP.
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información de la estructura del código, el empleo de rutinas de comunicación MPI [48],
la obtención de mejores esquemas de comunicación y la reducción en el coste del proceso
de análisis.

Otro ejemplo de libreŕıa destinada a sistemas distribuidos es la TreadMarks [4, 95].
TreadMarks da soporte a la paralelización de códigos irregulares sin necesidad de hacer
uso de un inspector, e incorpora distintas técnicas [23, 76] que permiten a los procesadores
compartir los datos a lo largo de la ejecución del programa, sin la existencia de conflictos en
los accesos. Por otra parte, esta libreŕıa se encarga, de modo transparente al usuario, de la
distribución de los datos y las comunicaciones entre procesadores. Esta libreŕıa ofrece una
abstracción del sistema de memoria ofreciendo al programador el mismo entorno de trabajo
que el de las arquitecturas de memoria compartida. El empleo de esta libreŕıa favorece la
portabilidad de programas entre arquitecturas de memoria distribuida y arquitectura de
memoria compartida.

Finalmente, en [44] se presenta una libreŕıa denominada RAPID orientada a la pa-
ralelización de códigos irregulares y basada en la técnica del inspector-ejecutor. Dicha
libreŕıa parte de una división del código en secciones denominadas tasks, las cuales definen
el tamaño de grano utilizado. Esta libreŕıa está integrada en un sistema que analiza el
patrón de acceso a memoria (que puede ser irregular) y genera, en base al mismo, un
grafo de dependencias entre tasks. Empleando la información de este grafo, se realiza la
distribución de tasks, eliminando tanto las falsas dependencias como las dependencias de
salida, y planificando la ejecución paralela del código.

4.1.2 Técnicas de paralelización de códigos irregulares

Existen diversos trabajos que abordan la paralelización de códigos irregulares. Estas
propuestas pueden ser agrupadas en tres grandes grupos: aquellas basadas en el uso de
primitivas de sincronización, aquellas basadas en la privatización de la matriz de reducción
y aquellas basadas en la estrategia del inspector-ejecutor.

Por lo general, las distintas propuestas estás orientadas a la paralelización de reduc-
ciones irregulares. Existen dos causas fundamentales. La primera se debe a que este tipo
operación aparece con frecuencia en un gran número de aplicaciones. La segunda causa se
debe a las propiedades conmutativas y asociativas de la operación de reducción. Gracias
a las mismas pueden aplicarse técnicas de paralelización mucho más agresivas que evitan
la existencia de dependencias de datos.

A lo largo de esta sección vamos a introducir distintas técnicas que serán aplicadas a
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DO j = 1, Nx

a[x[j]] = a[x[j]] ⊗ . . .

END DO

Figura 4.1: Ejemplos de código irregular con una única indirección.

la paralelización del código mostrado en la Figura 4.1. Este código contiene un lazo de Nx

iteraciones en el que el vector a, de Na entradas, es accedido por la indirección x mediante
una reducción irregular. Denotamos como Np el número de procesadores empleados en la
paralelización del lazo. En las siguientes secciones describiremos las distintas propuestas
de cada uno de los grupos anteriormente enumerados.

Técnicas basadas en el uso de primitivas de sincronización

Comúnmente, existen a disposición del programador libreŕıas con primitivas de sincro-
nización. Estas primitivas pueden ofrecerse por el propio sistema operativo, por el lenguaje
de programación, o (como situación más común) estar incluidas en libreŕıas espećıficas de
paralelización. Los ejemplo más comunes de estas primitivas son las barreras, los locks y
los accesos atómicos [30].

En función del tipo de primitiva de sincronización empleada, el lazo de la Figura 4.1
puede ser paralelizado mediante dos estrategias. En la Figura 4.2(a) se ilustra un ejemplo
empleando locks. El lazo original se ejecuta ahora en paralelo, realizando una distribución
de las iteraciones (que asumiremos por bloques) entre los procesadores. Cada procesador,
realiza una operación tipo lock sobre la entrada que va a acceder. En caso de que esta
entrada haya sido previamente bloqueada por otro thread, el procesador quedará en estado
de espera hasta que dicha entrada sea liberada. Mediante el empleo de esta operación se
asegura la no existencia de conflictos en los accesos sobre la entrada de a.

Otro ejemplo de paralelización se muestra en la Figura 4.2(b). El concepto básico de
funcionamiento es el mismo que en el caso anterior. La única diferencia es que ahora se
garantiza la exclusión haciendo que cada acceso irregular se realice de forma atómica. Por
norma general, las técnicas de paralelización basadas en el uso de primitivas de sincroni-
zación sólo son efectivas cuando el paralelismo es de grano grueso. La principal ventaja de
estas técnicas es su capacidad de generar el código paralelo de un modo simple. Además,
este código paralelo tiene unos costes de almacenamiento reducidos. Por coste de almace-
namiento de un código paralelo entendemos la memoria extra requerida por dicho código
respecto al programa secuencial. El principal inconveniente de esta técnica radica en el
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SHARED a[1 : Na]

DOALL j = 1, Nx

lock(a[x[j]])
a[x[j]] = a[x[j]] ⊗ . . .

unlock(a[x[j]])
END DOALL

(a)

SHARED a[1 : Na]

DOALL j = 1, Nx

start_atomic

a[x[j]] = a[x[j]] ⊗ . . .

end_atomic

END DOALL

(b)

Figura 4.2: Paralelización mediante primitivas de sincronización: (a) empleo de
locks, (b) empleo de operaciones atómicas.

coste del proceso de inicialización y sincronización. Este coste puede originar retardos
comparables al tiempo de ejecución de las sentencias que conforman el cuerpo del lazo, lo
que hace que su empleo resulte inviable para este tipo de situaciones.

Técnicas basadas en la privatización del vector de reducción

Dentro de las propuestas que no emplean un inspector se encuentran, como las opciones
más populares, array expansion [42, 38] y replicated buffers [145]. La primera está
implementada en el compilador paralelizador Polaris [18], mientras que replicated buffers es
utilizada por el compilador Suif [55]. Ambas estrategias se basan en la privatización de las
variables sobre las que se realizan escrituras. Una privatización de una variable consiste en
su replicación sobre los distintos procesadores implicados en la ejecución paralela del lazo,
de modo que cada uno accede sobre su copia privada. Una variable puede ser privatizada
si se asegura la corrección del resultado. Es decir, si se asegura que el resultado obtenido
por el programa paralelo coincide con el obtenido por el secuencial. De este modo, una
variable puede ser privatizada [139] cuando toda lectura realizada sobre la misma conlleva
una posterior escritura en la misma posición2. En particular, las variables o vectores
sobre los que se realiza una operación de reducción pueden ser privatizados, dado que
dicha operación es asociativa y conmutativa y además consta de una lectura previa a una
escritura sobre el mismo elemento.

2Esto no es estrictamente cierto para algunos tipos de operaciones, como, por ejemplo, las reducciones.

En estos casos se pueden asumir pequeñas discrepancias entre los valores numéricos del resultado paralelo

y secuencial, las cuales se deben a la existencia de una precisión finita de cálculo por parte del sistema.
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SHARED a[1 : Na]
PRIVATE b[1 : Na]

S1 PARALLEL DO i = 1, Na

b[i] = 0
END PARALLEL DO

S2 DOALL p = 1, Np

DO j = ini[p], ini[p + 1] − 1
b[x[j]] = b[x[j]] ⊗ . . .

END DO

END DOALL

S3 PARALLEL DO i = 1, Na

lock(a[i])
a[i] = a[i] ⊗ b[i]
unlock(a[i])

END PARALLEL DO

(a)

SHARED a[1 : Na], b[1 : Na, 1 : Np]
SHARED ini[1 : Np + 1]

DOALL p = 1, Np

S1 DO i = 1, Na

b[i, p] = 0
END DO

S2 DO j = ini[p], ini[p + 1] − 1
b[x[j], p] = b[x[j], p] ⊗ . . .

END DO

END DOALL

S3 DOALL i = 1, Na

DO p = 1, Np

a[i] = a[i] ⊗ b[i, p]
END DO

END DOALL

(b)

Figura 4.3: Paralelización mediante privatización: (a) replicated buffers, (b) array
expansion.

La Figura 4.3(a) muestra el código paralelo resultante de aplicar la técnica de replicated
buffers. En esta figura introducimos la sentencia PARALLEL DO para indicar que todas las
iteraciones del lazo son ejecutas en paralelo por todos los procesadores. La matriz a

es privatizada, generándose Np copias de la misma que denominaremos b. La ejecución
paralela consta de tres etapas. En la primera de ellas (etiquetada como S1 en la figura) cada
procesador inicializa su copia privada al elemento neutro de la operación de reducción, este
proceso se realiza en paralelo. En la segunda etapa (etiquetada como S2) cada procesador
p ejecuta el intervalo de iteraciones [ini[p], ini[p + 1]) y acumula en su copia privada su
contribución parcial al resultado. El vector ini contiene los ĺımites del particionamiento
por bloques del espacio de iteraciones. Finalmente, en la tercera etapa (etiquetada como
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S3) la matriz resultado es actualizada en base a las contribuciones parciales. Con el fin
de evitar conflictos en las escrituras, estos accesos se realizan empleando primitivas de
sincronización, que, en este ejemplo concreto son locks. El empleo de esta propuesta es
adecuado en el contexto de sistemas de memoria distribuida, aunque también puede ser
utilizada en sistemas de memoria compartida.

El código paralelo correspondiente a la técnica de array expansion se muestra en la
Figura 4.3(b). En vez de realizarse una copia privada del vector de reducción, este se
expande en una nueva matriz que tiene una dimensión adicional con tantos elementos como
número de procesadores. Esta matriz se declara como compartida. El código paralelo
consta nuevamente de tres etapas. En la primera de ellas (etiquetada como S1), cada
procesador inicializa al elemento neutro de la operación de reducción los elementos de la
matriz que le corresponde. En una segunda etapa (S2), cada procesador ejecuta el intervalo
de iteraciones del lazo original que tiene asignadas. Finalmente, en la tercera etapa (S3),
y explotando el hecho de que la matriz b es globalmente compartida, cada procesador
actualiza una porción del vector original con las contribuciones de todos los procesadores.
Dada su estructura, esta propuesta está orientada al empleo en sistemas de memoria
compartida. El coste de almacenamiento del ejecutor (denotado como ∆M ejecutor) viene
dado por la siguiente expresión:

∆M ejecutor
array expansion = NpNa (4.1)

Este coste de almacenamiento es el mismo que en la técnica de replicated buffers.

En términos de rendimiento, la principal diferencia existente entre ambas propuestas es
que array expansion no emplea primitivas de sincronización. Este hecho introduce cierto
grado de serialización en la ejecución paralela del lazo en el caso de replicated buffers. Por
este motivo el rendimiento del código paralelo de array expansion resulta frecuentemente
superior al de replicated buffers. La principal carencia de ambas propuestas es el elevado
coste de memoria y de comunicaciones que acarrean. Estos costes aumentan conforme
aumenta el número de procesadores. Adicionalmente, ambas técnicas presentan una baja
capacidad de aprovechamiento de la jerarqúıa de memoria ya que no explotan la localidad
en los accesos sobre a.

La técnica de replicated buffers with links [152] supone una mejora de las pro-
puestas anteriores. El objetivo básico de esta propuesta consiste en la minimización del
número de accesos realizados en la última etapa de la técnica de replicated buffers. Tal y
como se comentó con anterioridad, esta última etapa tiene asociada un elevado coste com-
putacional y es el principal factor que limita la eficiencia de esta propuesta. Los autores
proponen duplicar el tamaño de los vectores privados introduciendo, para cada elemento,
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un nuevo campo denominado link. El vector b se puede entender como una matriz en
donde cada una de sus filas es una entrada de a replicada sobre los procesadores, y ca-
da una de sus columnas se corresponde a una copia de a asociada a un procesador. El
campo link se emplea para enlazar todos los accesos realizados sobre la misma fila de b,
permitiendo que el proceso de comunicación final únicamente acceda a las entradas de b

que están ocupadas. Adicionalmente, es necesario un nuevo vector de Na entradas, que
los autores denominan head, y que se emplea para marcar la primera entrada cubierta
de cada fila de b. Esta propuesta está orientada a situaciones en las que los patrones de
acceso tienen alta dispersión de las entradas, es decir, la relación Nx/Na es reducida, lo
que indica que existen muchas entradas de los vectores privados b que no están cubiertas.
En estos casos, la aplicación de esta propuesta permite reducir de forma significativa el
coste de las comunicaciones. Por contra, esta propuesta presenta dos desventajas. La
primera de ellas es que el coste de almacenamiento aumenta respecto a array expansion.
Espećıficamente, este coste viene dado por:

∆M ejecutor
links = Na(2Np + 1) (4.2)

La segunda desventaja consiste en que es necesaria una fase previa de inspección para
generar los campos link y el vector head. Este inspector introduce un importante coste
computacional si se compara con las técnicas anteriores, que no utilizan un inspector.

Con el fin de reducir los costes de almacenamiento, en [152] se propone una nueva
estrategia, denominada selective privatization , en la que únicamente se replican los
elementos de a accedidos por varios procesadores. Esta estrategia consta de un inspector
que divide el espacio de accesos sobre a en accesos exclusivos y compartidos. Los accesos
exclusivos se corresponden a los que acceden, durante la ejecución paralela del lazo, a una
entrada de a que no vuelve a ser utilizada. Este tipo de accesos no originan conflictos, por lo
que pueden ser directamente realizados sobre a. Por otra parte, los accesos compartidos son
los que se producen más de una vez sobre la misma posición de memoria, pudiendo originar
conflictos. Por este motivo deben ser realizados sobre copias privadas a cada procesador.
El tratamiento de los accesos compartidos es, en esencia, idéntico al de la técnica anterior:
el vector head se emplea para indicar aquellos elementos de a que han sido replicados,
y el campo link enlaza cada uno de ellos. En una etapa final de comunicación, a es
actualizada mediante operaciones de sincronización con el contenido de estas copias. Esta
técnica implica una clasificación de las entradas del vector de indirección en compartidas
y exclusivas. El principal inconveniente de esta propuesta es el coste asociado, tanto a la
rutina de inspección, como a procesamiento de los accesos privados. Otro inconveniente es
el coste de almacenamiento, que en algunos casos puede resultar elevado. De forma más



4.1. Trabajo previo 105

concreta, este coste viene dado por la siguiente relación,

∆M ejecutor
selective privatization = 2NpNb + Na (4.3)

Donde el primer término representa el coste de almacenamiento asociado a los accesos
compartidos, siendo Nb el número de filas de la matriz b (que ahora es menor que a).
El segundo término tiene en cuenta el coste de almacenamiento del vector head. Nótese
que esta técnica realiza una copia del vector de indirección, pero dado que el vector de
indirección original no se emplea durante la ejecución paralela del lazo, su coste no se
refleja en la expresión anterior. Esta técnica únicamente es eficiente cuando la relación
Nx/Na es reducida, dado que es en estos casos cuando existe una menor proporción de
entrada privadas.

Otra propuesta es la denominada sparse reductions with privatization in hash

tables [152]. En vez de emplear, como hace la selective privatization, una copia privada
de a en cada procesador, esta propuesta utiliza hash tables para almacenar los accesos
clasificados como compartidos. Esta técnica consta de dos fases: en la primera el lazo
paralelo es ejecutado, almacenando todos los accesos en hash tables. De forma simultánea
a su ejecución, los accesos realizados en cada iteración se identifican y clasifican como
compartidos o exclusivos. De este modo, cuando el lazo paralelo vuelve a ejecutarse
(asumiendo reuso del inspector), únicamente se almacenan en las hash tables aquellos
accesos clasificados como compartidos. En esta segunda fase, el vector de indirección se
modifica de forma similar a la técnica anterior, permitiendo que los accesos exclusivos se
almacenen directamente sobre a. Dado que esta escritura tiene un coste mucho menor que
el empleo de hash tables, se consigue un aumento en la eficiencia del código paralelo. La
siguiente relación muestra el coste asociado a esta propuesta:

∆M ejecutor
hash tables = NpNhash (4.4)

Donde Nhash representa el número de entradas de la hash table, que está replicada sobre
todos los procesadores.

Finalmente, la Figura 4.4 muestra la versión paralela del código considerado mediante
la aplicación de la regla del propietario. Esta técnica se basa en la distribución de las
entradas de a en Np particiones. Se puede emplear cualquier criterio para realizar dicha
distribución, aunque t́ıpicamente se emplea un esquema de particionamiento por bloques.
Esta técnica se basa en la privatización de las entradas de a mediante la asignación a un
procesador de cada una de las particiones. De este modo, durante la ejecución paralela
del lazo, cada procesador accede a un espacio privado de entradas de a.

En el de código de la Figura 4.4 forzamos esta privatización mediante la introducción de
una sentencia condicional que depende del valor lógico devuelto por la función own. Esta



106 Caṕıtulo 4. Optimización de códigos irregulares con una indirección

SHARED a[1 : Na]

DOALL j = 1, Nx

IF(own(x[j])) a[x[j]] = a[x[j]] ⊗ . . .

END DOALL

Figura 4.4: Paralelización mediante la aplicación de regla del propietario median-
te sentencias condicionales.

función recibe como argumento el ı́ndice de la entrada, y devuelve un valor lógico CIERTO

si dicha entrada es local al procesador que está ejecutando la sentencia. Esta estrategia
no requiere de una rutina de inspección, siendo fácilmente aplicable a lazos irregulares con
una indirección. El coste de la función own es reducido, e incluso puede ser reemplazado
por una máscara, o por una expresión anaĺıtica. Adicionalmente, el coste de memoria
de esta técnica es nulo, ya que no requiere de ninguna estructura de almacenamiento
adicional. Como principales desventajas cabe destacar que cada procesador debe recorrer
el espacio completo de iteraciones del lazo, ejecutando para cada una de ellas la sentencia
condicional. Ambos hechos suponen una importante limitación, especialmente cuando la
carga de trabajo del lazo es reducida. En estos casos el rendimiento del código paralelo
experimenta un importante descenso al aumentar el número de procesadores.

Técnicas basadas en el inspector-ejecutor

A continuación vamos a describir dos técnicas, denominadas LOCALWRITE [58, 60, 61]
y DWA-LIP [51, 52], basadas en el empleo de una rutina de inspección. En esta sección
vamos a introducir su aplicación a códigos irregulares con una indirección. Posterior-
mente, en el Caṕıtulo 6 discutiremos su adecuación a códigos con un mayor número de
indirecciones.

La Figura 4.5 muestra el inspector y el ejecutor de la estrategia LOCALWRITE. Esta
estrategia se basa en la aplicación de la regla del propietario, reemplazando la sentencia
condicional por un inspector que realiza la distribución de las iteraciones. En la etapa de
inspección, y de forma paralela, cada procesador recorre el espacio completo de iteraciones
verificando si el acceso realizado sobre a es local. En caso afirmativo el contenido de la
indirección se almacena en el vector yp, empleando la variable contp como contador. Ambos
datos (yp y contp) son privados a cada procesador. Al finalizar la etapa de inspección cada
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SHARED a[1 : Na]
LOCAL contp, yp

DOALL p = 1, Np

DO j = 1, Nx

contp = 0
IF(own(x[j]))

yp[contp] = j

contp + +
END IF

END DO

END DOALL

(a)

SHARED a[1 : Na]
LOCAL contp, yp

DOALL p = 1, Np

DO k = 1, contp

a[yp[k]] = a[yp[k]] ⊗ . . .

END DO

END DOALL

(b)

Figura 4.5: Paralelización mediante la técnica de LOCALWRITE: (a) inspector,
(b) ejecutor.

procesador p tiene en yp las iteraciones que debe procesar, y en contp el número total
de ellas. La técnica de LOCALWRITE maximiza la localidad en los accesos sobre a y en
la lectura de yp. Nótese que, a pesar de replicar el tamaño del vector de indirección,
el volumen de datos accedido por el ejecutor paralelo es muy próximo al del algoritmo
secuencial. Espećıficamente el coste de memoria asociado al ejecutor se debe únicamente
a las Np copias de la variable cont.

∆M ejecutor
LOCALWRITE = Np (4.5)

La Figura 4.6 muestra el esquema de inspector-ejecutor de la estrategia DWA-LIP. En
esta figura mostramos la idea básica de esta propuesta, la cual se describirá de forma más
detallada en el Caṕıtulo 6. Esta estrategia se basa también en la aplicación de la regla del
propietario sobre la matriz a. Sin embargo, el mecanismo de indireccionamiento empleado
es diferente al del caso anterior. En vez de almacenar en la rutina de inspección el contenido
del vector de indirección, se guarda el ı́ndice de la iteración en la que se realiza el acceso.
Posteriormente, en la etapa de ejecución, cada procesador recorre aquellas iteraciones
que acceden a la partición de a que tiene asignada. La principal diferencia entre ambas
propuestas es un mayor espacio de almacenamiento, ya que es necesario mantener el vector
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SHARED a[1 : Na]

DOALL p = 1, Np

DO j = 1, Nx

contp = 0
IF(own(x[j]))

nextp[contp] = j

contp + +
END IF

END DO

END DOALL

(a)

SHARED a[1 : Na]

DOALL p = 1, Np

DO k = 0, contp

j = nextp[k]
a[x[j]] = a[x[j]] ⊗ . . .

END DO

END DOALL

(b)

Figura 4.6: Paralelización mediante la técnica de DWA-LIP: (a) inspector, (b) ejecutor.

de indirección. El coste de almacenamiento de esta técnica es:

∆M ejecutor
DWA−LIP = Np + Nx (4.6)

Una vez finalizada la revisión del trabajo previo vamos a presentar dos nuevas pro-
puestas que abordan la paralelización de este tipo de lazos irregulares. Su eficiencia será
comparada con algunas de las técnicas que hemos descrito en esta sección

4.2 Paralelización de lazos irregulares

El primer campo de aplicación que vamos a abordar es la paralelización de lazos irregu-
lares. En esta sección vamos a considerar lazos en los que las dependencias son únicamente
debidas a los accesos realizados por el vector de indirección. Ejemplos de este tipo de
códigos son mostrados en la Figura 4.7. El código mostrado en la Figura 4.7(a) ha sido
extráıdo del lazo DO 50 de la rutina rperm del Sparse Kit [122]. Esta rutina realiza la
permutación del vector b, escribiendo el resultado en un nuevo vector a. Cada iteración
del lazo realiza un acceso de escritura sobre el vector a. Bajo esta condición, las únicas
dependencias que se pueden originar son dependencias de salida asociadas a las operacio-
nes de escritura. En el caso de la Figura 4.7(b), en cada iteración del lazo se acumula un
valor sobre una entrada de a. Este tipo de estructura aparece con frecuencia en rutinas de
álgebra matricial dispersa, como, por ejemplo, el producto matriz dispersa vector, el cual
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DO j = 1, Nx

a[x[j] + 1] = b[j − 1] − b[j]
END DO

(a)

DO j = 1, Nx

a[x[j]] = a[x[j]] � . . .

END DO

(b)

Figura 4.7: Códigos irregulares: (a) Rutina rperm, (b) Ejemplo de lazo con
operación de escritura y lectura por medio de una indirección.

DO i = 1, NS

DOALL j = ρini[i], ρini[i + 1] − 1
a[x[j]] = . . .

END DOALL

END DO

Figura 4.8: Ejemplo de lazo irregular paralelo, con ejecución guiada por slices.

a su vez es empleado por distintos tipos de resolutores numéricos [13]. En la situación
que vamos a considerar el operador “�” es un operador genérico que no tiene por qué ser
asociativo, y por consiguiente, la operación no tiene que ser una operación de reducción.
Para este ejemplo, pueden existir dependencias verdaderas entre iteraciones distintas del
lazo.

Mediante la representación IARD, los lazos irregulares de las figuras 4.7(a) y 4.7(b) se
pueden reescribir del modo mostrado en la Figura 4.8. En donde el lazo externo recorre
los slices asociados al patrón de indirección, mientras que el interno recorre las entradas
de cada uno de los slices. El vector ρini, introducido en la Sección 2.5.2, devuelve la
posición de primer elemento de cada slice. De acuerdo con la Definición 2.3.1, los accesos
pertenecientes a un mismo slice se realizan sobre posiciones diferentes de memoria, por lo
que el lazo interno de la Figura 4.8 es completamente paralelo. En el caso del ejemplo de la
Figura 4.7(a), y dado que x es un vector de permutación, todas sus entradas tienen valores
distintos, de modo que la representación IARD del mismo consta de un único slice. De este
modo, y mediante el uso de nuestra caracterización, el lazo es correctamente identificado
como totalmente paralelo.

Mediante el empleo de esta estrategia de paralelización, las dependencias de datos son
respetadas, asegurando la validez del resultado. Sin embargo, tiene como inconveniente
que en una situación general puede existir un número elevado de slices lo que conlleva
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a un aumento del número de operaciones de sincronización. Dicho aumento implica una
pérdida de eficiencia en la ejecución paralela del código, dando lugar a una degradación de
su rendimiento. Este hecho ha motivado el desarrollo de nuevas estrategias que alcancen
una mayor eficiencia en la ejecución paralela del código. En esta sección presentamos dos
propuestas de paralelización de códigos irregulares denominadas Private Region Technique
(PRT) y Sorted Private Region Technique (SPRT). Ambas propuestas utilizan una reorde-
nación parcial del vector de indirección con el fin de reducir los costes de sincronización
entre los procesadores. Vamos a asumir que el sistema multiprocesador tiene suficiente
memoria f́ısica o memoria virtual para almacenar el contenido del vector de indirección
original. En esta situación, y dado que el ejecutor únicamente va a emplear el vector de
indirección reordenado, este proceso no va a tener ningún impacto sobre la eficiencia del
ejecutor paralelo. Es decir, el coste de memoria del ejecutor asociado al reemplazo del
vector de indirección original por el reordenado es nulo. De este modo, nuestro objetivo
es realizar una reordenación de las computaciones con el fin de aumentar la localidad en
los accesos a la matriz a. Adicionalmente, también vamos a reordenar las estructuras de
datos con el fin de aumentar la eficiencia del ejecutor y mejorar la localidad en los accesos
al vector de indirección. En las siguientes secciones realizamos una descripción detallada
de cada una de nuestras propuestas.

4.2.1 Private Region Technique

En esta sección se presenta una técnica para la paralelización de lazos irregulares con
una única indirección. La Figura 4.9 ilustra la estructura de nuestra propuesta que deno-
minamos Private Region Technique (PRT). Nuestra propuesta está basada en la aplicación
de la regla del propietario sobre la matriz accedida por la indirección. El inspector recibe
como argumento el vector de indirección, su representación IARD asociada e información
acerca del esquema de distribución de los datos. Durante su ejecución, la rutina de inspec-
ción invoca al algoritmo de particionamiento (algoritmo PT), el cual determina el conjunto
de entradas del vector de indirección asignadas a cada una de las particiones (particiones
que están a su vez asignadas a cada uno de los procesadores). Posteriormente, el inspec-
tor realiza la distribución efectiva de las entradas del vector de indirección, generando un
nuevo vector que denominamos xfin. En una última etapa, el ejecutor emplea el vector
xfin junto con información auxiliar para realizar la ejecución paralela del lazo.

Una vez realizada la descripción general del proceso, vamos a introducir cada uno de
estos módulos, comenzando por la rutina de particionamiento.
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ESTRATEGIA PRT

INSPECTOR
PRT

PT

EJECUTOR
PRT

Figura 4.9: Estructura de la estrategia PRT.

Algoritmo particionador (PT)

El algoritmo de particionamiento recibe dos elementos de entrada: la caracterización
IARD del lazo irregular considerado, y el conjunto de particionamiento, denotado como
LIM. Dado que nuestra propuesta se basa en la aplicación de la regla del propietario sobre
la matriz a, la distribución de las entradas del vector de indirección dependerá únicamente
del modo en que esté distribuida esta matriz sobre los procesadores. En este trabajo vamos
a asumir que la matriz a tiene una única dimensión sobre la que se realiza una distribución
por bloques de tamaño genérico. La información acerca del particionamiento de esta matriz
(posición y tamaño de los bloques) está contenida en el conjunto LIM, el cual se define
del siguiente modo.

Definición 4.2.1 Sea Npt el número total de particiones aplicadas sobre a. Sean liminf
i y limsup

i

el ĺımite inferior y superior que tiene asociada la i-ésima partición, denotamos la partición Ai al
i-ésimo bloque en el que la matriz a ha sido particionada. Más formalmente, para cada partición
i = 1, Npt, tenemos que:

Ai = [liminf
i , limsup

i ) ⊂ [1, Na] (4.7)

�

Definición 4.2.2 El conjunto de particionamiento LIM, contiene las particiones de a que
definen cada bloque en el que la matriz considerada es particionada. Más formalmente,

LIM = {Ai i = 1, Npt} (4.8)

�

El resultado ofrecido por nuestro particionador consiste en el conjunto de slices asociados
a cada uno de los bloques en los que la matriz es particionada. Un ejemplo se puede ver en
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Figura 4.10: Esquemas de particionamiento: (a) particionamiento con Npt = 3
para la matriz bcsstk14, (b) particionamiento con Npt = 4 para la matriz bcsstk17.

la Figura 4.10(a), donde se considera un particionamiento en tres bloques de igual tamaño
en la que: LIM = {A1 = [1, 603),A2 = [603, 1205),A3 = [1205, 1806)}.

Cada bloque Ai tiene asociado cuatro slices, que denotaremos como s1
i , s

2
i , s

3
i y s4

i .
Estos slices delimitan los puntos en los que las rectas y = liminf

i e y = limsup
i cortan

a la envolvente superior e inferior del patrón de acceso. La Figura 4.10(a) representa
como s1, s2, s3 y s4 los slices asociados a la partición [603, 1205). Otro ejemplo se muestra
en la Figura 4.10(b), en donde se representa el patrón de acceso de la matriz bcsstk17
particionado en cuatro bloques con sus correspondientes slices asociados. En este caso,
los slices se destacan dentro del patrón de acceso como franjas gruesas.

El pseudocódigo de nuestra propuesta de particionador, denominada algoritmo PT,
se ilustra en la Figura 4.11. El funcionamiento del mismo es el siguiente: para cada
partición, y mediante la función interseca, se evalúan los puntos de corte entre las rectas
asociadas a los ĺımites inferior y superior de la partición con las curvas Eu y E l. Dada la
representación mediante segmentos de ambas envolventes, únicamente hay que considerar
aquellos que cortan a las rectas asociadas a los ĺımites, y obtener, para cada uno de ellos,
el valor de la abscisa del punto de corte. En un caso genérico las rectas cortarán a las
envolventes en varios puntos. La Tabla 4.1 establece el criterio de selección para obtener el
slice asociado, donde por ejemplo limsup

i ∩ E l representa el conjunto de puntos asociados
a la intersección de la recta superior con la envolvente inferior. Las funciones maxx y
minx seleccionan, sobre todo el conjunto de puntos, aquel con un mayor y menor valor de
abscisa, respectivamente.
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Algoritmo PT

entrada

IARD: caracterización IARD del lazo irregular
LIM: conjunto de particionamiento

salida

{s1, s2, s3, s4}i i = 1, Npt: conjunto de slices asociados a cada partición
inicio del algoritmo

DO i = 1, Npt

{s1, s2, s3, s4}i = interseca(IARD, liminf
i , limsup

i )
END DO

fin del algoritmo

Figura 4.11: Algoritmo de particionamiento (PT).

Dado que el resultado devuelto por estas funciones son números reales, es necesario
convertirlos en enteros mediante un redondeo que puede ser o bien por exceso o bien por
defecto. El empleo del tipo de redondeo depende de que el primer corte de la recta que
marca el ĺımite de la partición sea con la envolvente superior o con la inferior. La Tabla 4.2
muestra las reglas de redondeo para los distintos tipos de cortes entre el ĺımite superior o
inferior con cada una de las envolventes. Por ejemplo, en los dos casos de la Figura 4.10,
el primer corte se produce con la envolvente superior.

A continuación introducimos un nuevo concepto que va a permitir caracterizar el con-
junto de entradas del vector de indirección pertenecientes a cada sección del patrón de
acceso asociado a una partición.

slice s1
i s2

i s3
i s4

i

Intersección minx(limsup
i ∩ Eu) maxx(limsup

i ∩ E l) minx(liminf
i ∩ Eu) maxx(liminf

i ∩ E l)

Tabla 4.1: Criterio de selección para la obtención de los slices asociados a una partición.

Primer corte limsup
i ∩ Eu limsup

i ∩ E l liminf
i ∩ Eu liminf

i ∩ E l

Eu �·� �·� �·� �·�
E l �·� �·� �·� �·�

Tabla 4.2: Tipos de redondeo para la función interseca.
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Definición 4.2.3 Sea IARD la representación asociada a un vector de indirección x, y sean sa

y sb dos slices cualesquiera de dicha representación con sa < sb, entonces definimos X sb

sa como
el conjunto de entradas del vector de indirección x comprendidas entre los slices sa y sb. Más
formalmente,

X sb

sa = {x[i] / i ∈ [ρini(sa), ρini(sb + 1))} (4.9)

�

De acuerdo con esta definición, podemos enunciar la siguiente propiedad.

Propiedad 4.2.1 Dada una representación IARD y un conjunto de particionamiento LIM. Si
{s1, s2, s3, s4} es el conjunto de slices asociado a una partición A genérica derivada de LIM,
entonces se verifica que:

1. En el conjunto X s3−1
s2+1 , denominado región exclusiva, toda entrada de la indirección realiza

un acceso dentro de la partición considerada. Es decir, ∀x[i] ∈ X s3−1
s2+1 −→ x[i] ∈ A.

2. En los conjuntos X s2

s1 y X s4

s3 , denominados regiones compartidas, no es posible garantizar
que todas las entradas del vector de indirección accedan a a en la partición A.

3. Cualquier acceso que se realiza dentro de A, o bien pertenece a la región exclusiva, o bien a
una de las regiones compartidas. Más formalmente, ∀x[i] ∈ Ai −→ x[i] ∈ X s4

s1 .

DEMOSTRACIÓN: La prueba de estas propiedades es directa teniendo en cuenta que las envol-
ventes acotan superior e inferiormente al patrón de indirección. �

De este modo, tal y como se muestra en el ejemplo de la Figura 4.10(a), la región
exclusiva abarca todas las entradas de x pertenecientes al intervalo de slices comprendi-
do entre (702, 970), mientras que las regiones compartidas comprenden los intervalos de
slices[418, 702] y [970, 1283]. Nótese que en la segunda partición todos los accesos de la re-
gión exclusiva se realizan dentro del bloque considerado (intervalo [603, 1205) de entradas
de a).

Las siguientes secciones describen el proceso de reordenamiento y de generación del
código paralelo. En este proceso únicamente se emplean los conjuntos {s1, s2, s3, s4}i

asociados a cada partición, y la representación IARD de la indirección.

Ejecutor PRT

Antes de describir nuestra propuesta de reordenamiento, comenzaremos introduciendo
el modelo de código paralelo utilizado. Partiendo de un código secuencial como el mostra-
do en la Figura 4.7(b), la versión paralelizada mediante nuestra estrategia es de la forma
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DOALL p = 1, Npt

% Primera región compartida
DO l=s1

p,s
2
p

DO i=ρini(s),cortep(s − s1
p)

a[x[i]]= a[x[i]] � . . .

{ . . . }
END DO

END DO

% Región exclusiva
DO i=ρini(s2

p + 1),ρini(s3
p) − 1

a[x[i]]= a[x[i]] � . . .

{ . . . }
END DO

% Segunda región compartida
DO l=s3

p,s
4
p

DO i=cortep+1(s − s3
p) + 1,ρini(s + 1) − 1

a[x[i]]= a[x[i]] � . . .

{ . . . }
END DO

END DO

END DO

Figura 4.12: Código ejecutor de la estrategia PRT.

mostrada en la Figura 4.12. De este modo, el código original aparece ahora reemplazado
por tres lazos que representan cada una de las regiones asociadas a cada partición. Como
lazo más externo aparece un lazo totalmente paralelo que recorre cada una de las particio-
nes de a. Para cada una de estas particiones el lazo correspondiente a la región exclusiva
recorre todas las entradas de dicha región dado que, de acuerdo con la Propiedad 4.2.1,
todas ellas acceden al intervalo de la partición considerada. Este no es el caso para las
regiones compartidas, en las que es necesario utilizar un vector auxiliar, denominado corte,
para discernir aquellas entradas de la indirección que operan sobre la partición considerada
de aquellas que no lo hacen. En la Figura 4.10(a) se representan como I y II, las zonas de
las regiones compartidas en las que los accesos se realizan sobre la partición considerada
(que en este caso es la partición central).

El vector corte es generado por el algoritmo inspector PRT. La siguiente definición
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formaliza las propiedades exigidas a dicho vector.

Definición 4.2.4 Dado una partición Ai del vector a y una representación IARD del vector de
indirección, definimos el vector cortei como aquel que almacena, para cada slice perteneciente a la
región comprendida entre los slices s1 y s2, la última entrada del vector de indirección que accede
en la partición. De este modo, ∀l ∈ [s1, s2] se debe verificar que:

∀j ∈ [ρini(s), cortei[s − s1]] =⇒ x[j] ∈ Ai (4.10)

∀j ∈ (cortei[s − s1], ρini(s + 1)) =⇒ x[j] /∈ Ai (4.11)

�

De modo impĺıcito esta definición asume que en cada partición las entradas pertene-
cientes a un slice pueden dividirse en dos conjuntos: aquellos que acceden sobre la partición
y aquellos que no lo hacen. Además, también asumimos que las entradas correspondientes
al primer conjunto ocupan posiciones contiguas en memoria.

A modo de ejemplo vamos a suponer que los accesos realizados dentro de cada slice se
realizan en sentido decreciente. Es decir, para un slice Si genérico, si j ∈ Si y k ∈ Si

con j < k, entonces x[j] > x[k]. Para esta situación particular, la Figura 4.13 muestra un
ejemplo de las entradas almacenadas en el vector corte. En este ejemplo, estamos consi-
derando una región compartida con s1 = 391 y s2 = 397. Las entradas de la indirección
pertenecientes a la zona I (perteneciente a Ai) y zona III (no perteneciente a Ai) son
etiquetadas, respectivamente, con los śımbolos “ +” y “ ◦”. Para este ejemplo, el vector
corte tiene 7 elementos, denotados en la figura con el śımbolo “∗”. Se puede apreciar
que, para este tipo de distribución, el vector corte establece la separación entre los accesos
pertenecientes y no pertenecientes a la partición considerada.

Inspector PRT

En un caso general, las entradas contenidas en cada slice no guardan un orden estable-
cido. Para abordar esta nueva situación es necesario aplicar un algoritmo de permutación
que agrupa las entradas de cada slice en dos conjuntos: aquellos que realizan accesos
dentro del Ai, y aquellos que no lo hacen. La Figura 4.14 muestra el pseudocódigo del
algoritmo que realiza este reordenamiento de la indirección y genera el vector de corte.
Este algoritmo, denominado inspector Private Region Technique (inspector PRT), recibe
como datos de entrada la indirección irregular y la caracterización IARD de la región del
código candidata a ser paralelizada. Adicionalmente utiliza el conjunto de particionamien-
to para determinar las regiones compartidas y exclusivas del patrón de acceso. El primer
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Figura 4.13: Organización de las entradas para una región compartida.

paso consiste en la determinación de los slices asociados a cada una de las particiones de
a. Esta tarea es realizada por la rutina PT mostrada en la Figura 4.11. A continuación,
el algoritmo realiza el reordenamiento de la indirección y genera el vector corte. Para ello
analiza cada una de las particiones de a, y procesa secuencialmente los slices pertenecien-
tes a la primera región compartida. Dicha región está comprendida entre los slices s1 y
s2 asociados al ĺımite inferior de cada partición.

Vamos a detallar el proceso de reordenamiento de las entradas de cada slice utilizando el
ejemplo de la Figura 4.15, en el que se pretende reordenar seis entradas pertenecientes a un
mismo slice. Inicialmente (columna (a) de la figura y etiquetas L1 y L2 del pseudocódigo)
los punteros ini y fin marcan la primera y última entrada del slice considerado. El
puntero fin es decrementado hasta apuntar a una entrada que accede dentro de la zona
I (columna (b) de la figura y etiqueta L3 del pseudocódigo). Una vez alcanzada esta
posición, el puntero ini es incrementado hasta apuntar a un acceso dentro de la zona III
(columna (c) de la figura y etiqueta L4 del pseudocódigo). El siguiente paso a realizar
consiste en la permutación de ambos accesos. Esta tarea es realizada mediante la función
intercambia (columna (d) de la figura y etiqueta L5 del pseudocódigo).

Una vez realizada esta permutación, el proceso se vuelve a repetir hasta que el valor
del puntero ini sea mayor o igual que el de fin. Cuando ambos punteros marcan a la
misma entrada de x, el proceso se detiene, devolviendo su posición como elemento del
vector corte (columna (e) de la figura y etiqueta L6 del pseudocódigo). Nótese que en
un caso general las entradas de cada slice no están ordenadas, sino que simplemente son
agrupadas en función de la partición a la que acceden.

A continuación, vamos a estimar la complejidad de nuestra propuesta. Se puede afirmar
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Algoritmo inspector PRT

entrada

IARD: caracterizaciones IARD del lazo irregular
x: vector de indirección
LIM: conjunto de particionamiento

salida

xfin: vector de indirección reordenado
cortei i = 1, Npt: conjunto de vectores de corte
{s1, s2, s3, s4}i i = 1, Npt: conjunto de slicesasociados a cada partición

inicio del algoritmo

{s1, s2, s3, s4}i = PT(IARD,LIM)

DO i = 2, Npt

DO l=s1i , s2i

L1 ini = ρini(s)
L2 fin = ρini(s + 1) − 1
L3 WHILE (x[fin] /∈ Ai & fin ≥ ini) fin −−

WHILE (fin > ini)
L4 WHILE (x[ini] ∈ Ai & fin > ini) ini + +

IF (fin > ini)
L5 intercambia(x[ini], x[fin])

fin −−
WHILE (x[fin] /∈ Ai & fin > ini) fin −−

END IF

END WHILE

L6 cortep[s − sp1] = fin

END DO

END DO

fin del algoritmo

Figura 4.14: Pseudocódigo del inspector PRT.

que la complejidad del algoritmo PT es reducida, dado que únicamente utiliza la informa-
ción de la caracterización IARD, y las operaciones realizadas son simples. La complejidad
de este algoritmo es la siguiente:

OPT = (Npt − 1)2NE (4.12)

El primer término representa el número de cortes que hay que evaluar, mientras que el
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Figura 4.15: Reordenamiento de las entradas de un slice por medio del algoritmo PRT.

segundo hace referencia al número de segmentos de las envolventes superior e inferior que
es necesario considerar. Por simplicidad, en los ejemplos utilizados asumimos que ambas
envolventes tienen el mismo número de segmentos.

La complejidad total del algoritmo PRT viene dada por la suma de las contribuciones
del algoritmo PT y las del proceso de reordenación.

OPRT = OPT + NptN
shared
x = (Npt − 1)2NE + NptN

shared
x (4.13)

Donde N shared
x es el número medio de entradas del vector de indirección pertenecientes a

la región compartida determinada por el ĺımite inferior de la partición. Más formalmente,

N shared
x =

∑Npt

i=2 X
s2i
s1i

Npt − 1
(4.14)

El coste de almacenamiento del algoritmo PRT es otro factor que debemos considerar.
Vamos a distinguir dos clases de coste de almacenamiento: el asociado al inspector y
el asociado al ejecutor. El coste de memoria asociado al inspector representa la
memoria requerida por el proceso de paralelización automática. En este factor incluimos
toda la información necesaria para realizar una correcta ejecución del lazo paralelo y para
retomar con posterioridad la ejecución del resto del programa. Por otra parte, el coste
de memoria del ejecutor se define como la diferencia entre la memoria requerida por
el código original y el ejecutor paralelo. El coste de almacenamiento del inspector viene
dado por la siguiente expresión:

∆M inspector
PRT = Nx +

Npt∑

i=2

(s4
i − s1

i ) + 4Npt (4.15)

Donde el primer término tiene en cuenta el coste de almacenamiento del vector reordenado,
el segundo representa el coste asociado a los vectores corte y el último término representa
los ı́ndices de slices asociados a cada partición. A esta contribución es necesario añadir el
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coste de almacenamiento de la caracterización IARD. Cabe destacar una situación particu-
lar que aparece cuando las entradas del vector de indirección están ordenadas de forma
monótona en cada slice. Es decir, los accesos de cada slice se realizan en sentido creciente
(como en el caso de la Figura 4.13) o decreciente. En este caso no es necesario reordenar
las entradas del vector de indirección, lo que permite una significativa reducción en los
costes de almacenamiento.

El coste de almacenamiento asociado al ejecutor es mucho menor, ya que este únicamente
emplea el vector de indirección reordenado, sin tener que acceder al original. Espećıficamente,
este coste se debe a los vector corte y a los slices que delimitan cada partición.

∆M ejecutor
PRT =

Npt∑

i=2

(s4
i − s1

i ) + 4Npt (4.16)

Una propiedad interesante del algoritmo PRT es que las regiones exclusivas no son pro-
cesadas, por lo que, para patrones de acceso bandeados y un número no muy alto de
particiones, la complejidad total se ve reducida de forma importante. Otra ventaja de
nuestra propuesta es el desacoplo entre la etapa de caracterización IARD y la etapa de
inspección. Este último aspecto será estudiado de forma más detallada en la siguiente
sección, donde realizamos un estudio emṕırico de su eficiencia.

Análisis de eficiencia

El algoritmo PRT fue evaluado en un sistema multiprocesador de memoria comparti-
da Sun HPC4500. Este sistema tiene una arquitectura UMA y consta de 8 procesadores
UltraSparc II a 400MHz. El rendimiento de nuestra propuesta fue comparado con las
técnicas de paralelización array expansion y DWA-LIP. La elección de estas técnicas de pa-
ralelización se debe a varios motivos: del mismo modo que nuestra propuesta, ambas están
orientadas a su empleo sobre arquitecturas de memoria compartida. La técnica de array
expansion está ampliamente difundida, es empleada en la actualidad por herramientas
de paralelización automática como Polaris, y supone un punto de referencia para realizar
estudios comparativos de rendimiento. La elección de la técnica DWA-LIP se debe a la
afinidad que guarda con nuestra propuesta, dado que también se basa en la aplicación de
regla del propietario y explota la localidad en los accesos. Un último motivo de la elección
de estas técnicas radica en que son complementarias, en el sentido que presentan un mejor
rendimiento para patrones de acceso con distintas caracteŕısticas. Por este motivo, en
esta sección evaluamos el impacto de la estructura del patrón de acceso en la eficiencia del
código paralelo.
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Los códigos paralelos fueron escritos en Fortran 77 y programados utilizando las direc-
tivas de memoria compartida de Sun. El compilador empleado es el WorkShop f77 v4.2.
Como fuente de vectores de indirección se emplearon matrices dispersas provenientes de
la Harwell Boeing sparse matrix collection [37] y de la University of Florida Sparse Ma-
trix Collection [34]. La Tabla 2.4, introducida en el Caṕıtulo 2, muestra las principales
caracteŕısticas de estas indirecciones aśı como de la representación IARD asociada. En
ese mismo caṕıtulo, la Figura 2.34 muestra, para estas indirecciones, la representación del
patrón de acceso y de la caracterización IARD.

Con el fin de ampliar el número de escenarios considerados, hemos evaluado dos nue-
vos vectores de indirección. El primero de ellos, denominado struct3, fue extráıdo de la
Harwell Boeing sparse matrix collection, mientras que el segundo, denominado diag block,
fue generado sintéticamente y se corresponde a una matriz diagonal compuesta por blo-
ques densos, con un tamaño de bloque de 10 × 10 entradas. Con estos nuevos vectores
pretendemos evaluar la eficiencia de nuestra propuesta para estructuras muy bandeadas.
La Figura 4.16 ilustra el patrón de acceso y la representación IARD para estos dos nuevos
casos, mientras que la Tabla 4.3 muestra sus principales caracteŕısticas. Nótese que para
estos casos se consigue (del mismo modo que en las otras indirecciones) una importante
reducción en el coste de almacenamiento de la representación IARD (∆MIARD) respecto
al coste de almacenamiento asociado al vector de indirección. (Nx).

El esquema de distribución que hemos utilizado consiste en una distribución por blo-
ques del vector a. En esta sección no vamos a abordar el análisis del balanceo de carga
computacional, por lo que todos los bloques empleados tienen el mismo tamaño.

La Tabla 4.4 muestra los tiempos de ejecución secuencial de proceso de inspección
asociado a las estrategias PRT y DWA-LIP. La técnica de array expansion no necesita ins-
pector. En el caso de nuestra propuesta, los valores de tiempo aparecen desglosados entre
el coste del proceso de elaboración de la caracterización IARD y el del propio inspector PRT.
El primero de ellos es dividido a su vez en el coste del algoritmo de Clasificación por Slices
(CS) y el del algoritmo de obtención de la Envolvente Heuŕıstica (EH). Por otra banda, el
coste del algoritmo (PRT) también aparece dividido entre el coste del particionador (PT) y

Matriz Na Nx NS ∆Mslices ND ∆MIARD

struct3 53570 1173694 32142 96425 4 32158

diag–block 1000000 10000000 900000 2700000 2 900008

Tabla 4.3: Caracteŕısticas de las matrices struct3 y diag block.
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Figura 4.16: Patrón de acceso y representación IARD de diversas indirecciones.

el del resto del algoritmo (PRT-PT).

En esta tabla se puede apreciar que el coste del inspector PRT es mucho menor que
el coste del inspector DWA-LIP, el cual no utiliza un caracterizador sino que realiza un
análisis completo sobre el patrón de indirección. Se puede apreciar que el tiempo de carac-
terización del vector de indirección es la parte más costosa de nuestra propuesta. Dentro
de esta etapa, y con el fin de reducir este coste, realizamos la paralelización del código
original del algoritmo EH empleando la libreŕıa de pase de mensajes MPI. De este modo,
se consigue cierta reducción en el coste de esta etapa mediante el procesamiento paralelo

DWA–LIP� IARD (ms) Algoritmo PRT (ms) TOTAL
Matriz (ms) CS EH PT PRT-PT (ms)

s3dkq4m2 1116 575 644 0.039 8.9 1228

struct3 269 182 193 0.047 2.2 378

nasasrb 620 317 728 0.042 6.0 1051

3dtube 748 367 995 0.166 58.5 1447

diag–block 2340 2855 1693 0.049 0.1 4548

bcsstk17 94 48 167 0.048 3.5 218

bcsstk14 14 7 30 0.068 1.0 38
�Versión secuencial

Tabla 4.4: Coste de la representación IARD y del inspector de la estrategia PRT

en términos del tiempo de ejecución para una partición de 4 bloques.
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de la envolvente superior e inferior. Los valores mostrados en la tabla se corresponden a
las obtenidas con dicha versión paralela. La última columna muestra el tiempo total de
ejecución de nuestra propuesta.

En un entorno de caracterización y paralelización automática, el análisis y procesado de
la representación supone un factor cŕıtico en el proceso de inspección. En un importante
número de aplicaciones, el vector de indirección o bien es inicializado al comienzo del
programa, o bien se crea o modifica en puntos alejados temporalmente del momento en
que el código irregular es ejecutado. Explotando esta separación temporal entre creación
y uso de la indirección, y haciendo que el proceso de caracterización se realice en paralelo
con la ejecución del programa, su coste puede llegar a ocultarse. De este modo, para estas
situaciones seŕıa posible disponer de la representación IARD antes de alcanzar la región
candidata a ser paralelizada. Esto no ocurre para los inspectores DWA-LIP y PRT en el
caso de que el número de procesadores disponibles, o su carga computacional, variase a lo
largo de la ejecución del programa. Es estos casos seŕıa necesario ejecutar las rutinas de
inspección de estas técnicas antes de la ejecución paralela del lazo.

Las figuras 4.17, 4.18 y 4.19 muestran, para distinto número de procesadores, los
tiempos de ejecución y las aceleraciones obtenidas para el ejecutor utilizando la estrategia
PRT. Además se representan los resultados obtenidos para un código paralelizado mediante
la técnica array expansion y DWA-LIP. Notar que, excepto para la matriz bcsstk14, los
mejores resultados son los conseguidos mediante el empleo de nuestra propuesta.

Las ventajas del algoritmo PRT respecto a otras propuestas son diversas: por un
lado, realizando una comparativa con el algoritmo DWA-LIP, ambas propuestas aplican la

(a) Tiempo de ejecución para diag-
block

(b) Aceleración para diag-block

Figura 4.17: Rendimiento obtenido para la matriz diag-block.
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(a) Tiempo de ejecución para bcsstk14 (b) Aceleración para bcsstk14

(c) Tiempo de ejecución para bcsstk17 (d) Aceleración para bcsstk17

(e) Tiempo de ejecución para 3dtube (f) Aceleración para 3dtube

Figura 4.18: Rendimiento obtenido para las matrices bcsstk14, bcsstk17 y 3dtube.
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(a) Tiempo de ejecución para nasasrb (b) Aceleración para nasasrb

(c) Tiempo de ejecución para
s3dkq4m2

(d) Aceleración para s3dkq4m2

(e) Tiempo de ejecución para struct3 (f) Aceleración para struct3

Figura 4.19: Rendimiento obtenido para las matrices nasasrb, s3dkq4m2 y struct3.
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regla del propietario sobre el vector accedido por la indirección, consiguiendo una mejora
en la localidad de los accesos. Sin embargo, nuestra propuesta logra reducir los costes
de almacenamiento del ejecutor (ver Expresión 4.16) respecto a la técnica DWA-LIP (ver
Expresión 4.6). Experimentalmente, para el conjunto de datos considerado se tiene que
∆M ejecutor

DWA−LIP � ∆M ejecutor
PRT . La importante reducción de estos costes de almacenamiento

implica una disminución en los accesos a la memoria y una mejor explotación de la jerarqúıa
de memoria del sistema.

A modo de ejemplo, asumiendo una matriz no bandeada (o con una banda que repre-
senta todo el patrón de acceso) tendremos que s1

i = 1 y s4
i = NS ∀i. Esta es la situación

más desfavorable para nuestra propuesta, y aún aśı, para las matrices que hemos utilizado,
hace falta un número de particiones entre 37 y 74 para superar el coste de almacenamiento
de la técnica DWA-LIP.

En la Figura 4.18 se puede apreciar cómo la técnica DWA-LIP supera a nuestra pro-
puesta para la matriz bcsstk14. Este hecho se puede explicar en base a que la matriz
bcsstk14 tiene un reducido número de entradas, lo que hace que el efecto anteriormente
descrito no ejerza una gran influencia sobre el rendimiento del programa paralelo.

Realizando la comparativa entre nuestra propuesta y la técnica array expansion, el
algoritmo PRT presenta dos grandes ventajas. Por una parte, no es necesario replicar el
vector a, y por otra, tampoco es necesario realizar una operación de comunicación final
para recopilar las contribuciones parciales de cada procesador. Ambas mejoras implican
una importante reducción tanto en los costes de almacenamiento como de comunicaciones.

Una desventaja de la técnica PRT es el coste de almacenamiento de los Npt − 1 vec-
tores corte, dado por la Expresión 4.16. El coste de almacenamiento de la técnica array
expansion está asociado a la replicación del vector a. Espećıficamente viene dado por la
Expresión 4.1. Por norma general, se verifica que NS < Na, de modo que el máximo
coste de almacenamiento de nuestra propuesta sigue siendo inferior al de array expansion.
Adicionalmente, para un patrón de acceso bandeado, se tiene que s4

i − s1
i < NS , por lo

que esta diferencia se verá todav́ıa más acentuada.

Con el fin de cuantificar el impacto de cada uno de estos factores (anchura de la banda
y número de entradas), hemos generado una familia de matrices sintéticas parametrizadas.
Todas ellas tienen el mismo número de filas, mientras que el número de entradas no nulas
y la anchura de la banda están parametrizados. Vamos a denotar por λ a la anchura
de la banda, expresada en número de slices. Para todos los casos, el número de filas
y columnas de la matriz original es de 100k y la distribución de las entradas dentro de
la banda es aleatoria y homogénea. Por homogénea entendemos que la distribución de
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Figura 4.20: Representación IARD de matrices sinteticas.

las entradas es uniforme y tiene aproximadamente la misma densidad en cada slice. La
Figura 4.20 muestra, para los ejemplos más representativos de estas matrices, las entradas
máximas y mı́nimas de cada slice (vectores u y l), los puntos dominantes (conjunto D) y
las envolventes (Eu y E l). En la figura se puede apreciar la existencia de una estructura
bandeada y la poca suavidad en el patrón de acceso que hace que el borde de la banda
aparezca difuminado.

Bajo este conjunto de datos de entrada hemos evaluado el rendimiento de las tres
estrategias. Los resultados obtenidos para una ejecución con 8 procesadores se muestran
en la Figura 4.21. La Tabla 4.5 representa, para todo el rango considerado de Nx y λ, la
estrategia más eficiente en términos de tiempo de ejecución del ejecutor paralelo.

Se puede apreciar cómo la estrategia PRT obtiene los mejores resultados en todo el
rango de valores de Nx para bandas de tamaño medio y reducido. Esto es debido a que
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(a) Nx=500k (b) Nx=1000k

(c) Nx=5000k (d) Nx=10000k

Figura 4.21: Rendimiento para las matrices sintéticas para Np = 8.

Ancho de banda (λ)
NX 5 10 50 100 1000 10000 25000 50000 75000

10000k – – – ♣ ♣ � � � �
5000k – – ♣ ♣ ♣ ♣ � � �
1000k – ♣ ♣ ♣ ♣ � � � �
500k ♣� ♣� ♣� ♣� ♣� � � � �

♣ PRT, � DWA-LIP, � array expansion.

Tabla 4.5: Técnica más eficiente para distintos valores de Nx y λ para Np = 8.
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Figura 4.22: Distribución de entradas de un patrón de acceso: (a) patrón de
acceso original, (b) patrón de acceso reordenado.

para anchuras de banda no muy grandes el coste de almacenamiento de nuestra propuesta
es pequeño. Por otra parte, la estrategia DWA-LIP obtiene los mejores resultados para
matrices muy dispersas y con un número reducido de entradas. El rendimiento de esta
propuesta decrece fuertemente cuando aumenta el número de entradas del vector de indi-
rección. Finalmente, la técnica array expansion resulta la más eficiente cuando el número
de entradas no nulas y el ancho de banda son elevados. Estos dos parámetros no afectan
de modo importante al rendimiento de la técnica array expansion, mientras que śı lo hace
(y de forma negativa) para las técnicas DWA-LIP y PRT.

4.2.2 Sorted Private Region Technique

Nuestra segunda propuesta surge ante la necesidad de obtener un código paralelo
cuya eficiencia no dependa de parámetros asociados a las caracteŕısticas del vector de
indirección. Analizando el rendimiento del algoritmo PRT, hemos identificado dos fuentes
principales de ineficiencia. La primera de ellas, se debe al coste de almacenamiento de los
vectores cortei. El empleo, por parte del ejecutor, de estos vectores introduce un coste de
cálculo adicional y un aumento en el volumen de datos accedido por cada procesador.

La segunda fuente de ineficiencia es debida a la baja localidad en los accesos al vector
de indirección. En una ejecución paralela del código de la Figura 4.7(a), y mediante
el empleo de la técnica PRT, la matriz a se divide en Npt bloques. Cada uno de estos
bloques es asignado a un procesador, obteniendo una alta localidad en los accesos a la
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matriz a durante la ejecución del código paralelo. Consideremos ahora la Figura 4.22(a),
la cual muestra un ejemplo de dichos accesos para una partición de a en dos bloques
de igual tamaño asignados a los procesadores P1 y P2. Adicionalmente, en el patrón
de acceso aparecen destacadas las regiones que, de acuerdo con la regla del propietario,
acceden sobre cada uno de estos bloques. En esta figura asumimos que el patrón de acceso
presenta una estructura bandeada. A pesar de esta particularización que hemos realizado,
los resultados y conclusiones que obtendremos pueden ser generalizados a patrones de
acceso no bandeados.

Dado que las entradas del patrón están clasificadas por slices, el valor de abscisa de
cada punto se corresponde al ı́ndice de slice que tiene asociado, mientras que su ordenada
corresponde a la entrada de a accedida. A modo de ejemplo, los elementos del vector de
indirección asociados al slice “1” (destacado en la figura) accederán al intervalo de entradas
a1 de a. En la parte inferior de la figura, se muestran los intervalos de entradas asociadas
a tres slices de la representación. Por ejemplo, el intervalo dx2 denota las entradas de x

que pertenecen al slice “2”. Si asumimos, para las entradas de cada slice, un orden de
almacenamiento monótono decreciente, entonces la distribución de las mismas será tal y
como se muestra en la figura. Se puede apreciar que la primera parte de las entradas están
asociadas a la partición 2, mientras que el resto quedan asociadas a la partición 1.

De este modo, y dado que los slices están almacenados en memoria de modo conse-
cutivo, la aplicación de la técnica PRT da lugar a una baja localidad en los accesos a las
entradas del vector de indirección situadas en las regiones compartidas.

Con el fin de reducir o eliminar ambas causas de ineficiencia, proponemos un reordena-
miento más agresivo del vector de indirección. Espećıficamente, nuestra propuesta realiza
el reordenamiento de las entradas de x asociadas a cada partición, de modo que aquellas
que realizan accesos sobre el mismo bloque de a están dispuestas en memoria de forma
contigua. De este modo, es posible obtener una alta localidad tanto en escrituras de a

como en lecturas de x. El efecto de la reordenación del patrón de accesos que proponemos
se ilustra en la Figura 4.22(b). Se puede apreciar cómo el número de slices aumenta,
dado que es necesario diferenciar los accesos dentro de cada bloque. Mediante esta nueva
estrategia, cada uno de los slices es analizado y dividido en tantos otros como número
de particiones interseque. Espećıficamente, si se desea particionar a en Npt bloques, y el
patrón de acceso tiene un anchura de banda constante de λ slices, entonces el aumento
del número de slices viene dado por la siguiente expresión.

∆NS = (Npt − 1)λ (4.17)

La Figura 4.23 muestra un esquema estructurado de la estrategia SPRT. En este trabajo
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ESTRATEGIA SPRT

EJECUTOR
PRT

INSPECTOR
SPRT

PT

INSPECTOR
SPRT−IP

PT

INSPECTOR
SPRT−PAR

PT

Figura 4.23: Estructura de la estrategia SPRT.

presentamos tres algoritmos de inspección. El primero de ellos (inspector SPRT) realiza una
replicación del vector de indirección, generando una versión reordenada sobre la copia de la
indirección original. La segunda propuesta (inspector SPRT-IP) realiza la reordenación in-
place del vector de indirección. La tercera propuesta (inspector SPRT-PAR) es una versión
paralela del inspector SPRT. Todos estos algoritmos invocan a la rutina PT para determinar
la distribución de las entradas de la indirección sobre cada una de las particiones. En
una última etapa de nuestra propuesta, presentamos un ejecutor común a todos estos
inspectores. Esta rutina emplea el vector de indirección reordenado para ejecutar en
paralelo el lazo original. A continuación mostramos una descripción detallada de cada
una de las propuestas de inspector que hemos enumerado.

Inspector SPRT

Vamos a denominar a esta nueva técnica de reordenamiento como inspector Sorted
Private Region Technique (SPRT). El inspector SPRT consta de dos fases. En la primera se
realiza una detección de los slices asociados a cada partición, determinándose las regiones
exclusivas y compartidas asociadas a cada una de ellas. En la segunda fase se realiza
el reordenamiento de las entradas del vector de indirección pertenecientes a las regiones
compartidas.

El pseudocódigo del inspector SPRT se muestra en la Figura 4.24. El algoritmo recibe
como entrada el vector de indirección, su representación IARD y el conjunto de particio-
namiento. El resultado devuelto consiste en un nuevo vector de indirección (reordenado)
y un conjunto de slices asociado a cada partición.
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Algoritmo inspector SPRT

entrada

x: vector de indirección
IARD: representación IARD de x

LIM: conjunto de particionamiento
salida

xfin: vector de indireccion
{s1, s2, s3, s4}i i = 1, Npt: conjunto de slices asociados a cada partición

inicio del algoritmo

% Primera fase
{s1, s2, s3, s4}i = PT(IARD,LIM)

% Segunda fase
cont = 1
DO p = 1, Npt

DO j = ρini[s1
p], ρini[s2

p]− 1 % región compartida
IF(x[j] ∈ Ai) xfin[cont + +] = x[j]

END DO

DO j = ρini[s2
p], ρini[s3

p] − 1 % región exclusiva
xfin[cont + +] = x[j]

END DO

DO j = ρini[s3
p], ρini[s4

p]− 1 % región compartida
IF(x[j] ∈ Ai) xfin[cont + +] = x[j]

END DO

END DO

fin del algoritmo

Figura 4.24: Algoritmo inspector Sorted Private Region Technique (SPRT).

El lazo principal del algoritmo procesa las diferentes particiones de forma ordenada.
La primera fase utiliza el algoritmo PT (Figura 4.11). Para obtener los conjuntos de
slices {s1, s2, s3, s4}i que especifican las regiones exclusivas y compartidas asociadas a
cada partición Ai.

En la segunda fase de nuestra propuesta, se recorren todas las entradas de x suscepti-
bles de realizar un acceso sobre el bloque considerado. Para un bloque i, estas entradas
están comprendidas en el intervalo de slices [s1

i , s
4
i ]. Sobre cada una de estas entradas se
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verifica si realiza el acceso sobre la partición considerada. En caso afirmativo la entrada
se almacenada en el nuevo vector de indirección que denominamos xfin. Procesando se-
cuencialmente cada una de las particiones, y dado que las entradas de x se analizan de
forma consecutiva, el algoritmo SPRT almacena los valores sobre el vector xfin de forma
ordenada. Esto implica que la última entrada de x asociada a la partición Ai es contigua
a la primera entrada asociada a la partición Ai+1.

Desde el punto de vista de la eficiencia del inspector, una de las principales ventajas
de este algoritmo es la alta localidad en los accesos, tanto en la lectura del vector de
indirección x, como en la generación del vector resultante xfin, ya que en ambos casos
los accesos son sobre elementos consecutivos de los vectores. La complejidad que tiene
asociada el algoritmo SPRT puede dividirse en las contribuciones debidas a cada una de las
fases. De este modo, la complejidad asociada a la primera de ellas coincide con la asociada
al algoritmo de particionamiento PT (Expresión 4.12). El coste asociado a la segunda fase
depende tanto del número de particiones (Npt), como del número de entradas del vector
de indirección asociadas a cada una de estas particiones. Espećıficamente tenemos que el
coste neto de esta propuesta es el siguiente:

OSPRT = (Npt − 1)2NE +
Npt∑

p=1

(|X s3
p−1

s2
p+1

| + |X s2
p

s1
p
| + |X s4

p

s3
p
|) (4.18)

En donde | · | representa al operador cardinalidad. El primer término del sumatorio es el
número de entradas de las regiones exclusivas, mientras que el segundo y tercero hacen
referencia al conjunto de entradas de las regiones compartidas. Una estimación de estos
valores puede hacerse bajo las siguientes aproximaciones.

1. El patrón de acceso puede aproximarse por una banda. Dicha banda esta compuesta
por dos rectas separadas por una anchura λ.

2. La distribución de las entradas dentro de la banda es homogénea. Es decir, dentro
de la banda no existen zonas con mayor densidad de entradas y están uniformemente
distribuida.

Realizando la primera aproximación, el área total de la banda (Aband) y el área de la
región compartida (Acomp) se puede expresar en función del número total de slices (longi-
tud de la banda), número de entradas de a (altura de la banda) y anchura del patrón de
acceso. En función de estos parámetros, las áreas se pueden aproximar por las siguientes
dos expresiones:

Aband = λ
Na

NS
(NS − λ

4
) (4.19)
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Acomp =
Na

NS
λ2 (4.20)

Asumiendo la segunda aproximación, tendremos que:

Npt∑

p=1

(|X s2
p

s1
p
| + |X s4

p

s3
p
|) � 2(Npt − 1)Nx

Acomp

Aband
(4.21)

Donde estamos teniendo en cuenta que la primera y última partición únicamente tienen
asociadas una región compartida. El conjunto de entradas exclusivas es, a lo sumo, el
número de elementos del vector de indirección. Más formalmente,

Npt∑

p=1

(|X s3
p−1

s2
p+1

|) ≤ Nx (4.22)

Utilizando los resultados de la Ecuación 4.18, obtenemos como complejidad total del
algoritmo SPRT:

OSPRT = (Npt−1)2NE+Nx+2(Npt−1)Nx
λ

Ns − λ/4
� Nx(1+2(Npt−1)

λ

Ns − λ/4
) (4.23)

Un patrón de acceso genérico siempre puede ser acotado por dos ĺıneas paralelas sin más
que asumir dos puntos dominantes en cada envolvente del IARD. Si el patrón de acceso
tiene un contorno suficientemente bandeado, y el número de entradas por slice no presenta
fuertes cambios3, entonces la Expresion 4.23 puede ser aplicada con suficiente precisión.

Nótese que si λ � NS , NptND � Nx y Na � NS , entonces la Expresión 4.23 se puede
aproximar por OSPRT � 2Nx.

El coste de almacenamiento del inspector SPRT, denotado por ∆M inspector

SPRT , es elevado.
Esto es debido a que es necesario replicar el vector de indirección x y generar el conjunto
de slices asociados a cada partición. Espećıficamente,

∆M inspector
SPRT = Nx + 4Npt (4.24)

Usualmente el número de entradas del vector de indirección es mucho mayor que el número
de particiones, por lo que ∆M inspector

SPRT � Nx.

Inspector SPRT-IP

Nuestra segunda propuesta, denominada Sorted Private Region Technique in Place
(SPRT-IP), obtiene el mismo resultado que en el caso previo reordenando el vector de

3T́ıpicamente, esta propiedad se verifica por un gran número de patrones de acceso, incluidos los que

hemos utilizado en la evaluación de nuestra propuesta.
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indirección. El pseudocódigo del algoritmo SPRT-IP se muestra en la Figura 4.25. Del
mismo modo que en el caso anterior, los argumentos de entrada son el vector de indirección,
su representación IARD y el conjunto de particionamiento.

El primer paso consiste en la obtención del conjunto de slices asociados a cada parti-
ción, los cuales se calculan empleando nuevamente el algoritmo PT. A continuación, y por
medio del algoritmo inspector PRT (Figura 4.14), se realiza un reordenamiento parcial de
las entradas de los slices situados en las regiones compartidas. Para cada slice, sus entra-
das se agrupan en tantos conjuntos como número de bloques son accedidos por el mismo.
Dentro de cada conjunto, las entradas están dispuestas en memoria de modo contiguo, tal
y como se describió con anterioridad. Adicionalmente, el algoritmo PRT genera el conjunto
de vectores cortei, con 1 < i < Npt.

La segunda fase consiste en una permutación de las entradas del vector de indirección.
Los distintos elementos de x se recorren ordenadamente, y se evalúa su posición en el
vector reordenado. Para cada uno de ellos se comprueba si los accesos se realizan dentro
de la partición considerada (Ai). En caso afirmativo (ĺınea etiquetada como L1) la entrada
actual del vector de indirección no es modificada, pasándose a evaluar la siguiente. En
caso negativo, es necesario mover la entrada a la posición que le corresponde en el vector
reordenado. Esta posición se almacena en la variable temporal k′, la cual se puede expresar
en función de tres contribuciones denotadas por las funciones C1, C2 y C3, las cuales
describimos a continuación.

Vamos a utilizar la Figura 4.26 para ilustrar las distintas contribuciones que es necesario
considerar para obtener la nueva posición para una entrada del vector de indirección.
En esta figura se representa el patrón de acceso extráıdo de la matriz 3dtube, el cual
ha sido particionado en dos bloques de distinto tamaño. Concretamente, tenemos que
limsup

1 = 20k y limsup
2 = 45k . Las regiones destacadas en la figura como C1, C2 y C3

representan el conjunto de entradas que hay que considerar para evaluar la nueva posición
de la entrada x[i].

La contribución de la función C1 se corresponde al número de entradas existentes en
la región etiquetada como “C1”. Si denotamos por ∆xi al conjunto de entradas del vector
x que acceden en el bloque Ai, entonces,

C1(i) =
i−1∑

j=1

|∆xj | (4.25)

Este valor se almacena en un vector que contiene el número de entradas de cada una de
las particiones. La obtención de este vector se realiza de modo simultáneo a la generación
de los vectores de corte, y no tiene un coste añadido.
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Algoritmo inspector SPRT-IP

entrada

x: vector de indirección
IARD: representación IARD de x

LIM: conjunto de particionamiento
salida

x: vector de indirección original reordenado
{s1, s2, s3, s4}i i = 1, Npt: conjunto de slices asociados a cada partición

inicio del algoritmo

% Primera fase
{x, cortei, s

1, s2, s3, s4} ⇐ PRT(IARD, x,LIM)

% Segunda fase
j = ρini[s1

1]
i = 1
WHILE(j ≤ Nx)

L1 IF(x[j] ∈ Ai) j + +
ELSE

k = j

DO

k′ = C1(i) + C2(k, cortep) + C3(k, cortep)
intercambia(x[k], x[k′])
k = k′

WHILE(j �= k′)
END IF

L2 IF(j ≥ ρini[s2
i + 1])

i + +
j = ρini[s1

i ]
END IF

END WHILE

fin del algoritmo

Figura 4.25: Algoritmo inspector Sorted Private Region Technique in Place (SPRT-IP).
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Figura 4.26: Ejemplo de las contribuciones a la nueva posición de cada punto.

La segunda contribución, C2, obtiene el número de entradas existentes en todos los sli-
ces de la partición al que el elemento pertenece y que son previos al mismo. La Figura 4.26
muestra estas entradas como las situadas dentro de la región etiquetada como “C2”. Para
cada elemento, es necesario obtener el slice al que pertenece, conociendo únicamente la
partición en la que se encuentra (dada por la rutina anterior) y, por lo tanto, conociendo
el intervalo de slices [s1

i , s
2
i ] en el que el acceso x[i] aparece. Para este tipo de proble-

mas, hemos utilizado la estrategia de búsqueda binaria [81] dado su reducido tiempo de
procesamiento.

La tercera de las contribuciones, C3, obtiene el puesto que ocupa el elemento dentro del
slice considerado. Nuevamente, la Figura 4.26 ilustra esta contribución como el intervalo
de entradas “C3”. La obtención de este valor se realiza obteniendo la diferencia entre el
ı́ndice de la entrada considerada y el ı́ndice de la primera entrada perteneciente al mismo
slice que accede dentro del bloque considerado. El valor de esta entrada está almacenado
en el vector cortep.

Una vez obtenida la nueva posición se procede al intercambio de los valores mediante
la función intercambia. El elemento procesado pasa a ocupar la posición k′ mientras que
el elemento que ocupaba dicha posición pasa a ser el evaluado por el algoritmo. De este
modo, se vuelve a repetir el mismo proceso para este nuevo punto con el fin de obtener su
posición final en el vector reordenado. Este proceso continúa hasta encontrar una entrada
situada en el mismo hueco de la primera que originó el proceso de permutación (posición
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almacenada en el ı́ndice j). Una vez detectada esta situación, el proceso de intercambio
se detiene y se vuelve a iniciar la fase de comprobación: partiendo de la última entrada
mal ubicada (entrada j) se vuelve a repetir el proceso anteriormente descrito.

De acuerdo con la Propiedad 4.2.1, todos los elementos de la indirección pertenecientes
a la región exclusiva únicamente acceden sobre la partición considerada, por lo que no es
necesario reordenarlos. De este modo, el algoritmo SPRT-IP únicamente analiza aquellas
entradas de la indirección pertenecientes a regiones compartidas (ĺınea etiquetada como
L2 en la Figura 4.25).

Considerando la complejidad de la propuesta, vamos a evaluar de nuevo la complejidad
de cada una de las partes que lo componen. La complejidad de la primera fase viene dada
por la Expresión 4.13. Adicionalmente, la complejidad de la función C1 viene dada por la
necesidad de recorrer un vector con Npt entradas,

OC1 = Npt (4.26)

Por otra banda, la complejidad máxima de la función C2 se corresponde a la del algoritmo
de búsqueda binaria utilizado. Esta viene dada por la siguiente expresión:

OC2 = log2(s2
i − s1

i ) − 1 � log2(λ) − 1 (4.27)

Finalmente, la última de las funciones necesita analizar, a lo sumo, Npt − 1 vectores corte

antes de encontrar el puesto del elemento dentro del slice. De este modo, esta función
tiene una complejidad:

OC3 = Npt − 1 (4.28)

Notar que estas rutinas de cálculo son ejecutadas tantas veces como entradas existen
en las regiones compartidas asociadas a cada corte. De este modo, la complejidad del
algoritmo SPRT-IP se puede expresar en función de cada uno de sus bloques funcionales:

OSPRT-IP = OPRT +
Npt∑

p=1

(|X s2
p

s1
p
|)(OC1 + OC2 + OC3) (4.29)

La expresión anterior puede simplificarse asumiendo un patrón de acceso bandeado con
una anchura λ y una distribución homogénea de las entradas dentro de la banda. Notar
que si λ � NS , NptND � Nx y Na � NS , la expresión anterior se puede simplificar,
obteniendo esta nueva relación:

OSPRT-IP � Nx(Npt − 1)
λ

NS − λ/4
(2Npt + log2(λ)) (4.30)
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Figura 4.27: Distintos particionamientos para la representación IARD extráıda
de la matriz bcsstk29.

El algoritmo SPRT-IP presenta como principal desventaja respecto al SPRT, una comple-
jidad proporcional al cuadrado del número de particiones. Adicionalmente, y debido a la
existencia de operaciones de permutación, la localidad en los accesos a x durante el proceso
de reordenamiento es reducida. Una de las principales ventajas de este algoritmo es la
no necesidad de procesar todo el vector de indirección, dado que únicamente es necesario
operar sobre sus regiones compartidas. Si el patrón de acceso tiene una banda estrecha, o
si el número de particiones es reducido, el tiempo de ejecución puede ser inferior al del al-
goritmo SPRT. Finalmente, y dado que el algoritmo SPRT-IP se aplica sobre la indirección,
su coste de almacenamiento (dado por ∆M inspector

SPRT-IP) es mucho menor que el del algoritmo
SPRT. Este coste viene dado por:

∆M inspector

SPRT-IP = 4Npt (4.31)

Inspector paralelo SPRT-PAR

En esta sección únicamente vamos a abordar la paralelización del algoritmo SPRT. El
algoritmo SPRT-IP no va a ser considerado debido a que su organización interna hace muy
dif́ıcil el desarrollo de una implementación paralela.

Consideremos la Figura 4.27(a), la cual muestra la representación IARD de la matriz
bcsstk29 particionada en tres bloques. La aplicación del algoritmo SPRT sobre este patrón
de accesos implica reordenar únicamente las dos regiones compartidas definidas por la in-
tersección de las rectas y = limsup

1 = 6000 y y = limsup
2 = 10000 con la envolvente. Estas
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regiones están comprendidas, respectivamente, en los intervalos de slices [s1, s2] y [s3, s4].
En el caso de la Figura 4.27(a), tenemos que s3 > s2 lo que implica que las regiones com-
partidas asociadas a cada ĺımite son regiones inconexas. Más formalmente, X s2

s1 ∩X s4

s3 = ∅.
La aplicación del algoritmo SPRT sobre un patrón de acceso en el que todas las regiones
compartidas son inconexas permite la paralelización inmediata del proceso. Nuestra pro-
puesta reordena las entradas de cada región compartida de modo que la posición final de
las entradas sigue perteneciendo a la misma región compartida. De este modo, y dado
que se pueden reordenar las entradas dentro de cada región compartida de forma indepen-
diente, es posible realizar este proceso en paralelo. El desarrollo de una versión paralela
del algoritmo SPRT únicamente implica reemplazar el lazo DO de la ĺınea etiquetada como
L2 por un lazo DOALL. Del mismo modo, las entradas de las regiones exclusivas no deben
ser reordenadas, sino que son directamente copiadas en el vector reordenado, ocupando
la misma posición que teńıan en el vector de indirección original. La única modificación
relevante, consiste en el valor inicial de la variable cont (etiqueta L1, Figura 4.28). En la
versión paralela del algoritmo esta variable tendrá un valor diferente para cada procesador
que se corresponde con la posición de comienzo del primer elemento considerado. Este
valor será la suma de todas las entradas del vector de indirección pertenecientes a regiones
compartidas y exclusivas de particiones anteriores. Más formalmente,

contp =
p−1∑

i=1

(X s2
i

s1
i

+ X s3
i−1

s2
i +1

) (4.32)

En el caso de la Figura 4.27(a), esta expresión puede obtenerse fácilmente a través del
vector de densidades acumuladas,

contp =
p−1∑

i=1

((ρini[s2
i ] − ρini[s1

i ] + 1) + (ρini[s3
i − 1] − ρini[s2

i + 1] + 1)) (4.33)

En aplicaciones reales, este esquema de particionamiento no aparece en todos los casos.
Consideremos ahora el patrón de acceso mostrado en la Figura 4.27(b). En este caso
limsup

1 = 6000 y y = limsup
2 = 8000, lo que origina que s3 < s2. Las regiones compartidas

primera y segunda se solapan, por lo que X s2

s1 ∩ X s4

s3 �= ∅ y X s3−1
s2+1

= ∅ . La estrategia
de paralelización previa no puede aplicarse a este esquema de particionamiento, dado que
las expresiones 4.32 y 4.33 ya no resultan válidas. Para esquemas de particionamiento
como este, en el que las regiones compartidas se solapan, es necesario utilizar otra es-
trategia de paralelización. En nuestro caso hemos adoptado la técnica de array splitting
and merging [93]. Mediante esta técnica podemos adaptar nuestra estrategia a situaciones
en las que existe solape entre las regiones compartidas. El algoritmo paralelo resultante,
que denominamos Sorted Private Region Technique paralelo (SPRT-PAR), se muestra en
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la Figura 4.28. En esta propuesta se han añadido dos nuevas fases de cálculo a las ya
existentes. En la segunda fase, nuevamente el lazo que recorre las particiones se ejecuta
en paralelo, pero ahora cada procesador almacena en un vector compartido (xtmp) la sec-
ción del vector que ha reordenado. Adicionalmente, en la misma fase, cada procesador
almacena en un contador privado (mi cont) el número de entradas que procesa, es decir,
el número de entradas de las regiones compartidas que acceden a la partición considerada.
En el ejemplo mostrado en la Figura 4.28, estamos asumiendo la no existencia de regiones
exclusivas, por lo que fusionamos en un solo lazo el intervalo de entradas.

En una tercera etapa, el número de entradas reordenadas por cada procesador es comu-
nicado globalmente y acumulado en un vector global denominado desplazamiento, el cual
contiene para su entrada i-ésima, el número de accesos asociados a todas las particiones
previas. Finalmente, en la cuarta fase son copiadas las contribuciones de cada procesador
sobre el resultado. Mediante el empleo del vector desplazamiento, se asegura que cada
procesador escribe sobre regiones diferentes del resultado.

El rendimiento del algoritmo SPRT-PAR depende, en gran medida, del grado de solape
existente entre las regiones compartidas. Cada procesador p, debe analizar |X s4

p

s1
p
| entradas.

Este valor depende fuertemente de λ, la anchura de banda, de modo que conforme la esta
anchura aumenta, el número de computaciones replicadas también crece. Dicha replicación
disminuye la eficiencia del inspector paralelo.

Por otra parte, el coste de la tercera y cuarta fase es constante dado el alto desacople
entre los procesadores. Estas fases tienen un coste por procesador aproximadamente igual
al número de entradas del vector de indirección que acceden a la partición considerada.
Asumiendo una distribución homogénea, el coste asociado al algoritmo paralelo viene dado
por:

OSPRT-PAR = OPT + |X s4
p

s1
p
| + Npt +

Nx

Npt
(4.34)

Ejecutor SPRT

Como punto de partida vamos a considerar un acceso irregular genérico x. Aplicando
el algoritmo de reordenamiento SPRT sobre el vector de indirección, obtendremos el nuevo
vector reordenado xfin. En la Figura 4.22(b) podemos apreciar que tras reordenar el vec-
tor de indirección el número de columnas del patrón de acceso experimenta un aumento.
El ejecutor paralelo que proponemos se muestra en la Figura 4.29. Para poder acceder
a las entradas del vector de indirección reordenado se utiliza el vector colfin, el cual se
corresponde al vector de densidad acumulada asociado a xfin. Dicho en otras palabras, el
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Algoritmo inspector SPR-PAR

entrada

x: vector de indirección
IARD: representación IARD de x

LIM: conjunto de particionamiento
salida

xfin: vector de indireccion
{s1, s2, s3, s4}i i = 1, Npt: conjunto de slices asociados a cada partición

inicio del algoritmo

% Primera fase
{s1, s2, s3, s4}i = PT(IARD,LIM)

% Segunda fase
DOALL p = 1, Npt

mi cont[p] = 1
DO j = ρini[s1

p], ρini[s4
p] − 1

IF (x[j] ∈ Ai) xtmp[mi cont[p] + +, p] = x[j]
END DO

END DOALL

% Tercera fase
DO p = 2, Npt

desplazamiento[i] = desplazamiento[i − 1] + mi cont[i − 1]
END DO

% Cuarta fase
DOALL p = 1, Npt

DO j = 1, mi cont[p]
xfin[desplazamiento[i] + j] = xtmp[j, p]

END DO

END DOALL

fin del algoritmo

Figura 4.28: Algoritmo inspector Sorted Private Region Technique paralelo (SPRT-PAR).



4.2. Paralelización de lazos irregulares 143

DOALL p = 1, NP

DO i = inicio[p], inicio[p + 1] − 1
DO j = colfin[i], colfin[i + 1] − 1

. . . a[xfin[j]] . . .
{ . . . }

END DO

END DO

END DOALL

Figura 4.29: Código ejecutor de la estrategia SPRT.

intervalo [colfin[s], colfin[s + 1]) delimita el conjunto de entradas del vector xfin pertene-
cientes al slice s. El número de elementos del vector colfin (parámetro Ncol) es la suma
del número de slices accedidos por cada procesador. Más formalmente,

Ncol =
Np∑

i=1

s4
i − s1

i (4.35)

Este vector se genera de forma simple por el propio inspector (ya sea el SPRT, el SPRT-IP
o el SPRT-PAR). Supongamos que procesamos la entrada x[j] del vector de indirección
original, la cual pertenece al slice s. Supongamos además que esta entrada se asigna a la
partición p y se almacena en xfin[j′]. Entonces el número de slice s′, al que pertenece esta
entrada reordenada viene dado por la siguiente expresión:

s′ = s +
p∑

i=1

(s2
i − s1

i ) (4.36)

Es decir, cada partición i introduce un aumento de s2
i − s1

i en el número de slices de la
nueva distribución. En el caso de la primera partición, su contribución es nula, ya que
s2
1 = s1

1 por tratarse del ĺımite inferior del patrón de acceso. La Figura 4.22(b) muestra un
ejemplo en el que el patrón de acceso ha sido dividido en dos particiones. En este caso el
aumento del número de slices se debe a la anchura de la banda en franja central de corte.
Nótese que estos cálculos se realizan empleando únicamente la información del IARD.

De este modo, cada vez que la rutina de inspección procesa una entrada del vector
de indirección, es posible determinar el número de slice asociado a la nueva distribución
mediante el empleo de la Expresión 4.36. Una vez conocido este número de slice, el vector
colfin puede ser convenientemente actualizado.

Utilizando dicho vector en conjunción con la información almacenada en la caracteriza-
ción IARD, podemos desarrollar la versión paralela del código mostrada en la Figura 4.29.
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El lazo externo divide el espacio de trabajo en tantos bloques como número de particiones
existentes. Mediante la aplicación de la regla del propietario asumimos que cada una de
estas particiones está asociada a un procesador.

El vector inicio almacena en su entrada p-ésima la posición del primer slice de xfin que
accede a la partición Ap. Esta posición viene dada por la suma del número de slices aso-
ciados a todas las particiones anteriores. Expresado de un modo más formal, los valores
de este vector se pueden obtener en función de los slices de corte mediante la siguiente
expresión:

inicio[p] = 1 +
p−1∑

i=1

s4
i − s1

i (4.37)

Adicionalmente, se verifica que inicio[1] = 1 y inicio[Np +1] = Ncol +1. La Figura 4.22(b)
muestra un ejemplo de la posición del primer slice asociado a la segunda partición. Esta
posición se corresponde con el valor almacenado en inicio[2].

Debido a que el vector de indirección está reordenado, cada procesador realiza todos
sus accesos sobre elementos consecutivos y regiones disjuntas de x. Aśı pues, mediante
el uso de la técnica SPRT se logra aumentar significativamente la localidad en los accesos
al vector de indirección, manteniendo la localidad en las escrituras en a. Como veremos
posteriormente, esto se va a traducir en una reducción importante de los tiempos de
ejecución del programa.

Análisis de eficiencia

En esta sección realizamos una evaluación del rendimiento obtenido mediante nuestras
propuestas y el alcanzado con las técnicas array expansion y DWA-LIP. Como platafor-
ma de medida, hemos utilizado un sistema multiprocesador de memoria compartida SUN

HPC4500 con 10 procesadores UltraSPARC II a 400 MHz. El código utilizado fue escrito
y compilado en Fortran 77 con el compilador WorkShop f77 v4.2. Los códigos paralelos
fueron programados utilizando las directivas de memoria compartida.

Respecto a la estrategia LOCALWRITE, aunque no disponemos de resultados experi-
mentales, si podemos exponer algunas consideraciones teóricas. Por una parte, nuestro
algoritmo de inspección es mucho más eficiente, dado que únicamente considera, gracias al
empleo de la representación IARD, aquellas regiones asociadas a cada una de las particio-
nes. En contraposición con las copias privadas del vector de indirección que son generadas
por la técnica de LOCALWRITE, nuestra propuesta crea un vector de indirección reordena-
do, que es compartido por todos los procesadores. Esta opción deja abierta la posibilidad



4.2. Paralelización de lazos irregulares 145

DO j = 1, Nx

a[x[j]] = a[x[j]] ⊗ . . .

END DO

(a)

DOALL p = 1, NP

DO i = inicio[p], inicio[p + 1] − 1
DO j = colfin[i], colfin[i + 1] − 1

a[xfin[j]] = a[xfin[j]] ⊗ . . .

END DO

END DO

END DOALL

(b)

Figura 4.30: Reducción irregular: (a) versión secuencial, (b) código paralelo
aplicando la estrategia IARD–SPRT.

de que el resto del programa haga uso del mismo reemplazando al vector de indirección
original, lo que disminuiŕıa los costes de almacenamiento del inspector. Finalmente, y
como veremos a continuación, nuestra propuesta da soporte a la paralelización de códigos
irregulares que hacen uso de esquemas de almacenamiento matricial, permitiendo preservar
la estructura del patrón de acceso original.

En este trabajo hemos utilizado tres modelos de código para evaluar la eficiencia de
nuestras propuestas: la reducción irregular, el producto matriz dispersa vector y la trans-
posición de una matriz dispersa. Las reducciones irregulares son el núcleo de una gran
número de aplicaciones comerciales. El producto matriz dispersa-vector, denotado como
spmxv, aparece en la resolución de sistemas lineales mediante resolutores iterativos, mien-
tras que la operación de transposición es un ejemplo de código que opera con estructuras
matriciales dispersas. Esta última rutina se corresponde al DO6 de la rutina csrcsc2 de la
Sparse Kit Collection [122]. El pseudocódigo de la versión secuencial y paralela de estos
programas de prueba se ilustra, respectivamente, en las figuras 4.30, 4.31 y 4.32. Estos
códigos se pueden agrupar en dos categoŕıas: los que operan con una única indirección
(como la reducción irregular), y las rutinas spmxv y csrcsc2, las cuales operan sobre una
matriz dispersa. Las estrategias de paralelización para cada categoŕıa presentan pequeñas
diferencias respecto al procedimiento de elaboración de la representación IARD, las cuales
se describirán a continuación.

La primera categoŕıa representa los códigos irregulares en los que el esquema de acceso
viene dado por un vector de indirección. Para estos casos el código se puede paralelizar
mediante una representación IARD del vector de indirección basada en el algoritmo CS,
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DO i = 1, NS

DO j = col[i], col[i + 1] − 1
k = row[j]
a[k] = a[k] + b[i] ∗ val[j]

END DO

END DO

(a)

DOALL p = 1, NP

DO i = inicio[p], inicio[p + 1] − 1
DO j = colfin[i], colfin[i + 1] − 1

k = rowfin[j]
a[k] = a[k]+ b[i-ancho[p]]∗valfin[j]

END DO

END DO

END DOALL

(b)

Figura 4.31: Rutina spmxv : (a) versión secuencial, (b) versión paralela mediante
la estrategia IARD–SPRT.

DO i = 1, NS

DO j = col[i], col[i + 1] − 1
k = row[j]
next = col[k]
val′[next] = val[j]
row′[next] = i

col′[k] = next + 1
END DO

END DO

(a)

DOALL p = 1, NP

DO i = inicio[p], inicio[p + 1] − 1
DO j = colfin[i], colfin[i + 1] − 1

k = rowfin[j]
next = colfin[k]
val′[next] = valfin[j]
row′[next] = i − ancho[p]
col′[k] = next + 1

END DO

END DO

END DOALL

(b)

Figura 4.32: Rutina csrcsc2 : (a) versión secuencial, (b) versión paralela mediante
la estrategia IARD–SPRT.

introducido en la Sección 2.3.14. La Figura 4.30(b) muestra un código paralelo pertene-
ciente a esta categoŕıa. En este caso se puede reducir el nivel de anidamiento fusionando
los dos lazos más internos. Esta transformación puede ser aplicada debido a que las entra-
das del vector de indirección asignada a cada procesador ocupan posiciones consecutivas
de memoria, por lo que únicamente es necesario indicar la primera y última entrada ac-

4Los códigos pertenecientes a la primera categoŕıa también pueden ser paralelizados con una represen-

tación IARD que emplee el algoritmo CSM. La única diferencia es que el aumento del número de slices puede

originar una leve disminución del rendimiento del inspector y del ejecutor.
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cedida. Siendo más precisos, cada procesador p, debe considerar el intervalo de entradas
[colfin[inicio[p]], colfin[inicio[p + 1]] − 1] del vector de indirección.

La estrategia de paralelización utilizada para la segunda categoŕıa vaŕıa sensiblemente
respecto a la primera. En los ejemplos considerados tenemos un formato de almacena-
miento por columnas (formato CCS [13]). En dicho formato se emplean los vectores val,
col y row para almacenar la estructura de la matriz dispersa. Con el fin de preservar
esta información, la representación IARD debe utilizar el algoritmo CSM introducido en la
Sección 2.3.2. Adicionalmente, para los códigos de la segunda categoŕıa es necesario tener
en cuenta que la indirección, tras ser reordenada, sufre cambios en su distribución por
columnas. Las figuras 4.31(b) y 4.32(b) muestran el código paralelo correspondiente a las
rutinas spmxv y csrcsc2. Del mismo modo que en el caso anterior, se ha incorporado un
lazo externo que divide el espacio de trabajo en Npt particiones. En el código original el
vector col se encarga de clasificar por columnas las entradas de la indirección. El ejecutor
paralelo que proponemos reemplaza el vector col original por el vector colfin que represen-
ta el vector de densidad acumulada correspondiente a la nueva distribución. Tal y como
se comentó con anterioridad, este vector tiene un mayor número de elementos, ya que el
patrón de acceso reordenado experimenta un aumento del número de slices.

Con el fin de corregir este efecto se utiliza el vector ancho. Espećıficamente, la entrada
i-ésima de ancho contiene el número de slices existentes en la intersección del ĺımite inferior
de la i-ésima partición con el patrón de indirección. De este modo, los valores almacenados
en este vector vienen dados por:

ancho[p] =
p∑

i=1

s2
i − s1

i (4.38)

Del mismo modo que en la primera categoŕıa, cada procesador accede a elementos contiguos
y regiones disjuntas del vector de indirección. Sin embargo, el coste de almacenamiento
se incrementa respecto al primer caso, dado que ahora es necesario almacenar un mayor
número de entradas en el vector colfin. Si la anchura de la banda es elevada, o si se emplea
un gran número de procesadores, este coste de memoria puede ser mucho mayor que el de
la primera categoŕıa y resulta comparable al de la estrategia PRT.

En esta segunda categoŕıa también resulta necesario modificar los algoritmos SPRT y
SPRT-IP para reordenar, además del vector row (que representa nuestro vector de indirec-
ción), el vector val. El reordenamiento de este último vector es el mismo que el realizado
en la indirección, y se puede hacer de modo simultáneo al de esta. Nótese que la rutina
csrcsc2 realiza operaciones no asociativas, la cual no es compatible con el empleo de la
técnica array expansion.
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El coste de almacenamiento del inspector SPRT extendido a matrices dispersas aumenta,
debido a la necesidad de reordenar el vector val. Espećıficamente, tenemos un coste dado
por la siguiente expresión:

∆M inspector

SPRT = 2Nx + Ncol + 4Npt (4.39)

En donde el primer término refleja el coste de almacenamiento de los vectores rowfin y
valfin, el segundo representa el tamaño del vector colfin (dado por la Expresión 4.35), y
el último es el coste asociado a los slices que delimitan cada partición.

Usualmente, el número de entradas del vector de indirección es mucho mayor que el
número de slices, por lo que ∆M inspector

SPRT � 2Nx.

Por otra parte, y dado que el algoritmo SPRT-IP realiza la reordenación de ambos
vectores (row y val), su coste de almacenamiento es de nuevo mucho más reducido. El
término NS descuenta el coste de almacenamiento asociado al vector col, el cual ya no es
necesario conservar.

∆M inspector

SPRT-IP = Ncol − NS + 4Npt (4.40)

Como datos de entrada, hemos utilizado los mismos patrones de acceso que los emplea-
dos en la estrategia PRT y cuyas caracteŕısticas se muestran en las tablas 2.4 y 4.3. Para
el caso de los códigos spmxv y csrcsc2, fue necesario operar con la representación IARD

basada en el algoritmo CSM. La Tabla 4.6 muestra el número de slices (NS), el número
de puntos dominantes (ND), y el tiempo de ejecución empleado en la generación de la
nueva representación IARD. El cálculo de la envolvente superior e inferior se ha realizado
en paralelo.

Las tablas 4.7 y 4.8 muestran, para cada uno de los códigos de prueba, el tiempo
de ejecución secuencial y el tiempo de ejecución paralelo con 8 particiones. Asumimos
un particionamiento del vector a en bloques de igual tamaño. Se puede apreciar cómo

Matriz

3dtube af23560 bcsstk14 bcsstk17 bcsstk29 nasasrb s3dkq4m2 struct3

NS 45330 23562 1806 10973 13994 54870 90449 53570

ND 2 10 19 9 10 11 3 4

IARD (ms) 1352 428 37 215 289 1045 1219 375

Tabla 4.6: Caracteŕısticas del conjunto de matrices dispersas y tiempo de carac-
terización IARD (en ms) empleando el algoritmo CSM.
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la estrategia SPRT resulta la más competitiva en todas las situaciones, incluida ahora la
matriz bcsstk14 con la que el algoritmo PRT era superado por la propuesta DWA-LIP.

La mayor desventaja que presenta la técnica PRT es la degradación de su rendimiento
cuando la anchura del patrón de acceso (λ) resulta elevada. Con el fin de analizar la influen-
cia de este parámetro en el rendimiento hemos utilizado la familia de matrices sintéticas

Matriz
Código Estrategia

3dtube af23560 bcsstk14 bcsstk17

Secuencial 125.2 12.0 1.4 10.2

DWA-LIP 28.1 2.8 0.3 2.3
reducción

Array Exp. 20.6 4.6 0.5 3.3
irregular

PRT 19.0 2.1 0.4 2.4

SPRT 12.5 1.8 0.3 1.9

Secuencial 287.9 36.6 2.6 26.8

Array Exp. 37.0 7.6 0.6 4.1
spmxv

PRT 42.3 3.7 0.5 3.2

SPRT 33.4 3.1 0.4 2.9

Secuencial 458.4 58.9 2.8 51.6

csrcsc2 PRT 88.4 5.5 0.5 4.2

SPRT 79.7 5.1 0.4 3.5

Tabla 4.7: Tiempos de ejecución del ejecutor para 8 procesadores (en ms).

Matriz
Código Estrategia

bcsstk29 nasasrb s3dkq4m2 struct3

Secuencial 14.7 103.6 185.0 35.0

DWA-LIP 3.5 20.0 48.5 6.0
reducción

Array Exp. 4.5 21.2 33.7 12.0
irregular

PRT 19.0 11.7 22.0 5.5

SPRT 2.4 10.7 18.5 4.9

Secuencial 51.3 234.7 418.3 106.7

Array Exp. 6.9 32.3 62.4 17.2
spmxv

PRT 8.4 28.6 56.9 13.1

SPRT 5.2 26.5 53.1 11.8

Secuencial 77.4 350.0 619.7 157.2

csrcsc2 PRT 11.5 65.1 122.9 19.6

SPRT 9.2 63.5 126.4 17.9

Tabla 4.8: Tiempos de ejecución del ejecutor para 8 procesadores (en ms).
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mostrada en la Figura 4.20. Estas matrices se caracterizan mediante dos parámetros: el
número de entradas no nulas (Nx) y la anchura de la banda (λ). Los valores del primer
parámetro vaŕıan entre 500k y 10M, mientras que λ tiene un rango de 5 a 75k. El número
de columnas es el mismo en todos los casos y tiene un valor de 100k. Todas estas matrices
fueron caracterizadas utilizando el algoritmo CSM, por lo que se verifica que el número
de slices coincide con el de columnas de la matriz dispersa. Para el caso de las matrices
utilizadas, NS es igual a 105 en todos los casos. El rendimiento del algoritmo CSM es muy
próximo al obtenido en el CS. Las tablas 4.9 4.10 y 4.11 muestran el tiempo de ejecución
de nuestro ejecutor paralelo para Np = 10 con los patrones de acceso sintéticos. Notar
que nuestra propuesta resuelve el inconveniente del algoritmo PRT y obtiene los mejores
resultados para la práctica totalidad de los casos con independencia de la anchura de la
banda y el número de entradas de la indirección.

El otro aspecto que es necesario considerar lo supone el coste asociado al inspector. Las
tablas 4.13 y 4.12 muestran el tiempo de ejecución del algoritmo SPRT para distinto número
de particiones. En todos los casos se utilizó una versión secuencial del inspector. Con el
fin de comparar nuestra rutina de inspección con las de otras propuestas, la tablas 4.13

reducción irregular
Nx Estrategia

λ=1k λ=10k λ=25k λ=50k

DWA–LIP 85.4 140.5 211.8 316.8

Array Exp. 56.1 67.1 72.7 73.1
10M

PRT 34.6 69.1 91.1 117.7

SPRT 33.6 44.2 48.9 50.6

DWA–LIP 37.8 68.7 108.7 173.2

Array Exp. 32.7 39.4 40.7 44.9
5M

PRT 18.9 34.7 55.1 81.9

SPRT 17.5 23.1 24.4 25.4

DWA–LIP 6.0 7.9 9.4 19.6

Array Exp. 14.3 16.3 18.2 20.7
1M

PRT 5.0 13.6 23.1 35.8

SPRT 4.8 5.9 7.1 7.7

DWA–LIP 3.6 6.2 10.5 14.9

Array Exp. 12.1 13.3 16.7 18.2
0.5M

PRT 3.3 13.5 20.6 25.3

SPRT 3.0 4.0 4.7 5.0

Tabla 4.9: Tiempo de ejecución con 10 procesadores para matrices sintéticas (en
ms) para la reducción irregular.
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y 4.12 muestran el coste asociado al inspector de la estrategia DWA-LIP cuando se realizan
4 particiones. Dado que el algoritmo SPRT utiliza la información del IARD con el fin de
determinar las regiones compartidas y exclusivas del patrón de acceso, hemos dividido
los resultados en dos contribuciones. La primera de ellas refleja el coste de la rutina PT,
mientras que en la segunda se representa el coste del resto del proceso de reordenamiento.
Nótese que el tiempo de ejecución de la primera etapa es despreciable frente al de la
segunda, y que el coste de esta no presenta una dependencia lineal con el número de
particiones. Nótese además que esta dependencia es más acusada cuando la anchura de la
banda es elevada (como es el caso de las matrices 3dtube y bcsstk29 ). El algoritmo SPRT-IP

spmxv
Nx Estrategia

λ=1k λ=10k λ=25k λ=50k

Array Exp. 103.5 126.3 124.3 134.3

10M PRT 107.0 142.6 170.6 210.1

SPRT 105.1 117.2 122.7 131.3

Array Exp. 57.8 61.0 67.0 72.6

5M PRT 46.6 80.0 107.6 142.8

SPRT 44.4 52.1 55.9 66.1

Array Exp. 20.1 22.0 24.2 23.1

1M PRT 11.4 22.5 45.6 68.5

SPRT 10.5 11.2 14.2 15.9

Array Exp. 15.5 16.5 18.1 21.6

0.5M PRT 7.5 18.8 31.6 47.4

SPRT 7.0 8.4 9.8 8.7

Tabla 4.10: Tiempo de ejecución con 10 procesadores para matrices sintéticas
(en ms) para el producto matriz dispersa vector.

csrcsc2
Nx Estrategia

λ=1k λ=10k λ=25k λ=50k

PRT 334.9 528.7 585.4 668.3
10M

SPRT 332.7 485.8 532.1 645.6

PRT 132.9 257.2 299.4 345.9
5M

SPRT 133.4 227.2 243.1 255.3

PRT 20.6 52.4 68.1 98.5
1M

SPRT 21.9 37.2 40.1 35.1

PRT 8.0 22.6 37.1 57.3
0.5M

SPRT 7.7 12.4 19.8 17.5

Tabla 4.11: Tiempo de ejecución con 10 procesadores para matrices sintéticas
(en ms) para la transposición de una matriz dispersa.
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obtiene resultados competitivos cuando la anchura de la banda y el número de particiones
es reducido. Cuando alguno de estos parámetros aumenta, su rendimiento experimenta
un fuerte retroceso. Por este motivo no hemos incluido los tiempos de ejecución de este
algoritmo para más de cuatro particiones. Se puede apreciar cómo el tiempo de ejecución
de la propuesta DWA-LIP es superior a la del algoritmo SPRT. Finalmente, hay que destacar
que la técnica array expansion no está incluida en esta tabla porque no utiliza inspector.

Matriz
Estrategia NP 3dtube af23560 bcsstk14 bcsstk17

DWA–LIP� 4 748 110 14 94

SPRT 0.03 328 0.03 44 0.03 5 0.03 40

SPRT-IP 2 0.03 1.5k 0.03 22 0.03 13 0.03 43

SPRT-no-IARD 169 325 22 45 2 4 23 39

SPRT 0.04 366 0.04 43 0.02 4 0.04 41

SPRT-IP 4 0.04 3.3k 0.04 42 0.02 34 0.04 110

SPRT-no-IARD 398 349 45 43 5 3 45 38

SPRT 0.03 448 0.03 46 0.03 5 0.04 46

SPRT-no-IARD
8

790 413 86 46 11 5 82 43

SPRT 0.13 2.0k 0.16 96 0.17 34 0.20 163

SPRT-no-IARD
100

9.3k 1.6k 977 95 127 30 889 116
�Version secuencial

Tabla 4.12: Tiempo de ejecución de los inspectores DWA-LIP y SPRT (en ms).

Matriz
Estrategia NP bcsstk29 nasasrb s3dkq4m2 struct3

DWA–LIP� 4 140 620 1116 269

SPRT 0.03 55 0.04 261 0.04 456 0.03 111

SPRT-IP 2 0.03 128 0.04 64 0.04 277 0.03 141

SPRT-no-IARD 28 53 144 264 255 464 68 108

SPRT 0.03 64 0.04 263 0.03 464 0.02 112

SPRT-IP 4 0.03 312 0.04 201 0.03 556 0.02 187

SPRT-no-IARD 58 60 314 258 591 468 140 108

SPRT 0.03 81 0.04 274 0.03 483 0.03 116

SPRT-no-IARD
8

111 74 603 267 1151 474 263 115

SPRT 0.18 359 0.18 489 0.13 802 0.14 207

SPRT-no-IARD
100

1.3k 287 7.0k 420 13.3k 745 3.0k 204
�Version secuencial

Tabla 4.13: Tiempo de ejecución de los inspectores DWA-LIP y SPRT (en ms).
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El uso de la caracterización IARD reduce el número de entradas del vector de indirección
que deben ser analizadas por el algoritmo SPRT. Sin embargo, presenta como desventaja
una imprecisión en el análisis debido al uso de la envolvente. Esta imprecisión surge por
el hecho que la envolvente no se adapta completamente al patrón de acceso, por lo que el
tamaño de las regiones compartidas puede ser superior al tamaño real. Este hecho origina
un aumento del tiempo de ejecución de la rutina SPRT, dado que algunas entradas son
analizadas de forma innecesaria.

Hemos comparado la eficiencia de nuestra propuesta con la de un algoritmo de reor-
denamiento que no hace uso de la información del IARD. Este algoritmo consiste en una
modificación del algoritmo interseca en el que los slices asociados a cada partición se
obtienen únicamente en base a la información contenida en la indirección, sin operar con
las curvas envolventes. Denominamos a este algoritmo como interseca2 y su pseudocódigo
se muestra en la Figura 4.33.

El algoritmo recorre ordenadamente las columnas del patrón de acceso. Para cada
una de las particiones Ai se almacena el valor del primer y último slice que contiene
un acceso sobre el bloque considerado. Dado que la estructura del patrón de acceso es
desconocida, es necesario recorrer, para cada partición, todas las entradas de la indirección.
La complejidad de esta propuesta está acotada tal y como se muestra en la siguiente
expresión. El valor exacto de dicha complejidad depende de la estructura del patrón de
acceso, y muy especialmente, de la anchura de la banda.

(Npt − 1)Nx ≤ Ointerseca2 ≤ NS(Npt − 1)Nx (4.41)

El empleo de esta propuesta conduce a dos comportamientos distintos. Por una parte,
la complejidad de la rutina interseca2 es superior a la de interseca, aumentando el tiempo
de procesamiento. Por otra parte, el resto de la rutina SPRT obtiene una información más
precisa acerca del patrón de acceso, consiguiendo reducir su coste de análisis. Hemos
evaluado ambos efectos midiendo de forma separada el tiempo de ejecución de cada una
de estas rutinas. Los resultados obtenidos con esta versión, denominada SPRT-no-IARD,
se muestran en las tablas 4.13 y 4.12. Analizando los valores de la tabla se puede destacar
el fuerte incremento del tiempo de ejecución experimentado por la rutina interseca2.
También se puede apreciar la ligera disminución del coste del resto de la rutina SPRT-no-
IARD. Estos resultados prueban la alta precisión conseguida con la caracterización IARD y
el ahorro conseguido con su uso en el análisis de la indirección. Es importante destacar que
ambos algoritmos (rutina SPRT y SPRT-no-IARD) originan el mismo vector de indirección
reordenado. Es decir, a pesar de trabajar sobre un conjunto de datos diferente, ambas
rutinas aseguran la obtención del resultado correcto.
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Algoritmo interseca2
entrada

x: vector de indirección
Npt: número de particiones

salida

{s1, s2, s3, s4}i i = 1, Npt: conjunto de slices asociados a cada partición
inicio del algoritmo

DO i = 1, Npt

DO l = s1
i [i],NS

DO j = ρini[s], ρini[s + 1] − 1
IF(x[j] ∈ Ai & s1

i = ∅) s1
i = l

IF(x[j] ∈ Ai) s4
i = l

END DO

END DO

IF(i > 1)
s2
i = s4

i−1

s3
i−1 = s1

i

END IF

END DO

fin del algoritmo

Figura 4.33: Algoritmo interseca2.

La Figura 4.34 muestra las aceleraciones obtenidas con el algoritmo SPRT-PAR para 2,
4 y 8 procesadores cuando se realizan 8 y 100 particiones.

Respecto al coste de almacenamiento asociado al inspector, es necesario distinguir
si abordamos la paralelización de códigos con una única indirección o con una matriz
dispersa. El segundo caso supone la situación más costosa en términos de requisitos de
almacenamiento. En esta situación el coste de nuestra propuesta viene dada por:

∆M ejecutor
SPRT = Ncol + 2Npt + 1 (4.42)

Nótese que, de acuerdo con la Expresión 4.35, el valor de Ncol es dependiente tanto del
número de procesadores como de la anchura media del patrón de acceso. En el conjunto
de datos que hemos considerado se verifica que Ncol � Nx, por lo que el coste asociado al
ejecutor DWA-LIP (Expresión 4.6) es superior al de nuestra propuesta. El coste asociado al
ejecutor de la técnica array expansion se muestra en la Expresión 4.1. Si la matriz es ban-
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Figura 4.34: Aceleraciones obtenidas para el algoritmo SPRT paralelo: (a) 8 par-
ticiones, (b) 100 particiones.
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Figura 4.35: Tiempo de ejecución (en ms) para la matriz bcsstk17 : (a) rutina
spmxv, (b) rutina csrcsc2.

deada, entonces se verifica que Ncol < (NaNp) por lo que ∆M ejecutor
SPRT < ∆M ejecutor

array expansion.

Un último estudio que hemos realizado se centra en los costes asociados a las diferentes
etapas de nuestra propuesta. En muchas aplicaciones, el lazo candidato a ser paralelizado
es ejecutado múltiples veces sin que el patrón de acceso a memoria sufra modificaciones.
Para estos casos, la información ofrecida por la caracterización IARD puede ser reusada.

La Figura 4.35 muestra, para un número de iteraciones variable, y para 8 procesadores,
el tiempo de ejecución acumulado de los siguientes códigos.
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• Secuencial: esta medida se corresponde al tiempo de ejecución de la rutina secuen-
cial. Este es un valor constante a lo largo de las iteraciones, por lo que el tiempo
acumulado para la i-ésima iteración es i ∗ tsecuencial.

• IARD-SPRT: representa el tiempo de ejecución de nuestro ejecutor paralelo, sumado
al tiempo de ejecución de la rutina de cálculo de la representación IARD y al coste
de la rutina de inspección (algoritmo SPRT).

• SPRT: representa el tiempo de ejecución de nuestro ejecutor paralelo y del algoritmo
inspector SPRT.

• Ejecutor: se corresponde al tiempo de ejecución del ejecutor paralelo.

En todos los casos estamos asumiendo un reuso de la información en la caracterización
IARD y de los resultados obtenidos por el inspector. Observando ambas figuras se puede
apreciar como, a pesar de que el coste de la caracterización IARD es significativo, este se
compensado en unas pocas iteraciones por medio del reuso de la información del inspector.
Este efecto se puede apreciar con un mayor detalle en la Tabla 4.14, la cual muestra el
umbral de iteraciones para un ejecutor paralelo con 8 procesadores. Este umbral se
define como el mı́nimo número de iteraciones en las que el tiempo acumulado del ejecutor
paralelo sumado al tiempo del inspector supera el tiempo acumulado del código secuencial.
Se puede apreciar cómo el coste asociado al algoritmo SPRT es superado en unas pocas
iteraciones. Este número de iteraciones aumenta cuando se considera el coste asociado a
la caracterización IARD. Sin embargo, el nivel de reuso requerido no es muy alto (de unas
pocas decenas de iteraciones), lo que hace factible nuestra propuesta.

reducción irregular smpxv csrcsc2
Matriz

IARD+SPRT SPRT IARD+SPRT SPRT IARD+SPRT SPRT

3dtube 13 1 6 1 4 1

af235 44 2 14 1 9 1

bcsstk14 37 4 19 2 17 2

bcsstk17 28 2 10 1 5 1

bcsstk29 26 2 7 1 5 1

nasasrb 12 1 6 1 4 1

s3dkq4m2 8 1 4 1 3 1

struct3 14 2 5 1 3 1

Tabla 4.14: Umbral (en iteraciones) para sobrepasar el rendimiento del código
secuencial.
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La estrategia SPRT no sólo se puede aplicar a la paralelización de códigos irregulares,
sino también a la mejora de la localidad de códigos secuenciales. La siguiente sección
aborda la adecuación de esta estrategia en este nuevo contexto.

4.3 Mejora en la localidad de códigos secuenciales

El grado de explotación de la jerarqúıa de memoria y de la localidad en los accesos
tiene un fuerte impacto en el rendimiento de un programa. Situándonos en el contexto de
nuestra ĺınea de investigación, en esta sección nos vamos a centrar en la problemática de
la mejora de la localidad en códigos irregulares, particularizando nuestro estudio a códigos
secuenciales.

Dado un lazo irregular, existen, fundamentalmente, dos alternativas para explotar la
jerarqúıa de memoria del sistema. La primera de ellas consiste en el cambio del orden en
el que las iteraciones son ejecutadas. Con esto se busca ejecutar de una forma próxima
en el tiempo aquellas iteraciones que accedan a las mismas posiciones de memoria aumen-
tando, de este modo, la localidad temporal en los accesos. Esta opción puede tener como
inconveniente una baja explotación de la localidad espacial. Por ejemplo, considerando
cualquiera de los códigos irregulares mostrados en la Figura 4.7, un aumento en la loca-
lidad temporal implica ejecutar de forma contigua aquellas iteraciones que accedan sobre
las mismas entradas de la matriz a. Sin embargo, en un caso genérico este reordenamiento
implicaŕıa recorrer entradas no contiguas del vector x, dando lugar a una baja localidad
en los accesos.

La segunda alternativa resuelve este problema mediante el reordenamiento de los datos
(en nuestro caso, del vector de indirección). De este modo, los elementos son dispuestos de
acuerdo con el nuevo orden de las iteraciones, preservando además la localidad espacial.
Esta idea sirvió de motivación para el desarrollo del algoritmo SPRT, el cual está original-
mente diseñado para la paralelización de lazos irregulares. En esta sección vamos a abordar
la aplicación del mismo algoritmo para mejorar la localidad en códigos secuenciales.

4.3.1 Adaptación del algoritmo SPRT a códigos secuenciales

La adaptación de nuestra propuesta no implica la realización modificaciones en la
estructura del algoritmo SPRT, sino que únicamente hay que considerar un tamaño de
partición menor. Por este motivo hay que modificar el conjunto de particionamiento
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(conjunto LIM) de modo que en vez de realizar tantas particiones como número de
procesadores, emplee un tamaño de partición constante y especificado por el usuario.
Denominamos L al tamaño de partición. Trivialmente, este parámetro se relaciona con el
número de particiones mediante la expresión Npt = �Na

L �.

Dado que nuestro objetivo es explotar todas las caracteŕısticas del espacio de memoria,
y dentro de esta la memoria cache primaria supone el nivel de jerarqúıa más reducido
(exceptuando los registros del procesador), en este trabajo proponemos como tamaño de
las particiones múltiplos enteros del número de palabras que se almacenan en una ĺınea
de cache primaria.

4.3.2 Análisis de eficiencia

El rendimiento de nuestra propuesta va a depender de dos factores. Por una parte
tenemos el grado de eficiencia del código optimizado, y por otra tenemos el coste compu-
tacional del inspector. En las siguientes secciones realizamos una descripción del entorno
de trabajo que hemos empleado, junto con una evaluación de estos dos factores.

Entorno de evaluación

Con el fin de evaluar la eficiencia del algoritmo SPRT sobre códigos secuenciales, hemos
utilizado dos arquitecturas diferentes. Estas son, una Silicon Graphics Origin 200 y una
SUN Enterprise 250. Las principales caracteŕısticas de estas arquitecturas se describen en
el Apéndice A.

Como conjunto de programas de evaluación hemos utilizado dos rutinas irregulares:
la reducción irregular y la rutina de transposición de una matriz dispersa. El código
secuencial y paralelo de cada una de ellas se muestra en las figuras 4.30 y 4.32. El código
secuencial optimizado del ejecutor coincide en su estructura con el código paralelizado
mediante la estrategia IARD-SPRT. La única diferencia existente consiste en el reemplazo
del lazo DOALL externo por el de un DO secuencial. Los códigos están escritos en Fortran
77 y compilados con MIPSpro f77 v7.2.1 en el caso de la Origin y f77 WorkShop 4.2
en el caso de la Enterprise. En ambos casos se ha utilizado la opción de compilación
“-aling128” con el fin de evitar falsa comparición de ĺıneas cache.

Como vectores de indirección hemos utilizado la familia de matrices sintéticas mostrada
en la Figura 4.20. Espećıficamente, hemos restringido nuestro análisis a aquellas que tienen
una anchura de banda λ comprendida entre 100 y 50k entradas, y un número de entradas



4.3. Mejora en la localidad de códigos secuenciales 159

no nulas Nx de 500k, 1000k y 5000k. El número de columnas es en todos los casos de 100k
y coincide con el número de slices.

Eficiencia del ejecutor

Las figuras 4.36 y 4.37 representan el tiempo de ejecución obtenido con el código opti-
mizado respeto a distintos tamaños de partición. Esta última magnitud aparece denotada
en las figuras como longitud de bloque. En cada una de las gráficas, cada valor de λ está
representado como una serie distinta. En el esquema que hemos utilizado, un tamaño de
partición igual a 100k corresponde al programa secuencial de referencia. Este consiste en
el uso del código original (figuras 4.30(a) y 4.32(a)) junto con el empleo de la indirección no
reordenada. Comparando ambas arquitecturas podemos apreciar que el sistema Enterpri-
se obtiene una mejor eficiencia en todos los casos, siendo esta mucho más acentuada para
la rutina csrcsc2 cuando el ancho de banda es elevado y no se aplica un particionamiento.

En la figura se puede apreciar que para ciertos tamaños de particionamiento existe
una reducción significativa en el tiempo de ejecución del lazo de prueba. Esta reducción
es más importante para matrices con gran anchura en la banda y con mayor número de
entradas. Cabe destacar la fuerte mejora obtenida para la rutina csrcsc2 para la matriz
con Nx = 5M . Mediante el empleo de nuestra propuesta se consigue un rendimiento
similar para cada tamaño de matriz, con independencia de la anchura de la banda. En
estos casos, los tiempos se ejecución son similares en ambas arquitecturas.

Con el fin de identificar las causas de esta mejora en el rendimiento del programa, hemos
utilizado los contadores hardware existentes en el procesador MIPS R10000 [153] para medir
distintos eventos durante la ejecución. Concretamente, hemos medido el número de fallos
de TLB y el reuso de ĺıneas en la cache primaria y secundaria.

Experimentalmente, no hemos obtenido ninguna reducción significativa en el número
de fallos de TLB para la rutina de reducción irregular. Esto es debido al reducido volumen
de datos que utiliza, el cual puede ser ı́ntegramente mantenido en la TLB. Esta situación no
se da para la rutina csrcsc2, la cual utiliza, además del vector de indirección, los vectores
val y col. La rutina csrcsc2 emplea un volumen de datos mucho mayor que el utilizado en
la reducción irregular. De modo más concreto, y considerando únicamente los vectores de
Nx entradas, la rutina csrcsc2 requiere hasta cuatro veces más espacio de almacenamiento
que la reducción irregular, dado que tiene que almacenar los vectores row y val junto con
las copias asociadas a su transposición. En la Figura 4.38 se muestra el número de fallos
TLB para esta rutina. Se puede apreciar que para valores de λ elevados, el número de
fallos experimenta una fuerte reducción.
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(a) rutina reducción irregular, Nx = 500k (b) rutina csrcsc2, Nx = 500k

(c) rutina reducción irregular, Nx = 1M (d) rutina csrcsc2, Nx = 1M

(e) rutina reducción irregular, Nx = 5M (f) rutina csrcsc2, Nx = 5M

Figura 4.36: Tiempos de ejecución para el MIPS R10000.
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(a) rutina reducción irregular, Nx = 500k (b) rutina csrcsc2, Nx = 500k

(c) rutina reducción irregular, Nx = 1M (d) rutina csrcsc2, Nx = 1M

(e) rutina reducción irregular, Nx = 5M (f) rutina csrcsc2, Nx = 5M

Figura 4.37: Tiempos de ejecución para el UltraSPARC II.
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(a) rutina reducción irregular, Nx = 500k (b) rutina csrcsc2, Nx = 500k

(c) rutina reducción irregular, Nx = 1M (d) rutina csrcsc2, Nx = 1M

(e) rutina reducción irregular, Nx = 5M (f) rutina csrcsc2, Nx = 5M

Figura 4.38: Fallos TLB para el MIPS R10000.
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Considerando ahora la eficiencia obtenida con nuestra propuesta a nivel de memoria
cache, la Figura 4.39 muestra el reuso de ĺıneas de cache primaria para la rutina de
reducción irregular. Se puede apreciar que, en los casos en los que la anchura de la banda
es superior a λ = 1000, existe un fuerte incremento en el reuso cuando el tamaño de
partición disminuye. Este incremento en el reuso ocurre para todo el rango de Nx, siendo
más significativo con las matrices de mayor número de entradas. Nótese además que para
un tamaño de bloque de 2048 todas las matrices alcanzan el mismo nivel de reuso, el cual
coincide con aquellas que tienen una anchura de banda menor o igual de λ = 1000.

Cuando evaluamos el nivel de reuso existente en la cache secundaria, el resultado
obtenido es el complementario al caso anterior. La Figura 4.39 muestra el grado de reuso
para esta memoria y para el mismo código de prueba. Apreciamos una disminución del
mismo cuando el tamaño de la partición disminuye. De forma análoga al caso anterior, las
matrices con λ inferior o igual a 1000 mantienen un nivel constante de reuso. Sin embargo,
en este caso el reuso tiene unos niveles mı́nimos de entorno a 5 en todos los casos.

La explicación de este fenómeno se haya en las figuras 4.22(a) y 4.22(b). Cuando la
anchura de la banda es reducida, los accesos al vector a se realizan sobre un conjunto
pequeño de entradas (denotado como a1 en la figura). Adicionalmente, y dada la estruc-
tura bandeada del patrón de acceso, el procesado de slices consecutivos implica accesos
repetidos sobre casi el mismo intervalo de entradas de a. De este modo, para valores de
λ reducidos, se alcanza un alto grado de localidad espacial y temporal en los accesos a
a. Cuando esto ocurre, existe un alto grado de reuso en cache primaria. Por otra par-
te, cuando λ toma valores suficientemente altos, el conjunto de entradas de a accedidas
dentro del mismo slice aumenta. Si el volumen de datos accedidos supera la capacidad
de almacenamiento de la memoria cache primaria, esta memoria es incapaz de mantener
toda la información, lo cual conlleva una pérdida de localidad temporal. En estos casos, es
en la memoria cache secundaria en donde se realiza el reuso. En el sistema Origin 200, el
tamaño de la memoria cache secundaria junto con el mecanismo de precarga es suficiente
para explotar a este nivel toda la localidad de los accesos, por lo que este fenómeno tiene
poca repercusión sobre los accesos a memoria principal.

Teniendo en cuenta la estructura del lazo irregular (Figura 4.30) la localidad en los
accesos únicamente se puede deber al reuso de las ĺıneas cache que almacenan los valores
de a. En el resto de los vectores (inicio, colfin y xfin) cada entrada se lee una única
vez, y siempre se accede sobre elementos consecutivos. De este modo, en el mejor de los
casos, cada ĺınea que almacena entradas de uno de estos vectores se reusará tantas veces
como número de entradas contenga. Adicionalmente, el nivel de reuso asociado a estos
tres vectores no depende del tamaño de la partición, ya que el número y forma de acceso
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(a) cache L1, Nx = 500k (b) cache L2, Nx = 500k

(c) cache L1, Nx = 1M (d) cache L2, Nx = 1M

(e) cache L2, Nx = 5M (f) cache L2, Nx = 5M

Figura 4.39: Nivel de reuso para la reducción irregular en el MIPS R10000.
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no guarda dependencia con este parámetro.

Mediante nuestra propuesta, para una matriz dada con una valor genérico de λ, obte-
nemos, mediante el algoritmo SPRT, un patrón de acceso que tiene las mismas propiedades
que las de una matriz de ancho de banda λ′. Siendo λ′ el tamaño de partición que hemos
aplicado sobre a. De este modo, y con un valor de λ′ adecuado, obtenemos niveles de
reuso próximos a los alcanzados con anchura de banda reducida y, consiguientemente, una
importante mejora en la eficiencia del programa secuencial.

En el caso de la rutina csrcsc2, su comportamiento a nivel de memoria cache expe-
rimenta ciertos cambios respecto al caso anterior. La Figura 4.40 representa el nivel de
reuso en memoria cache primaria. Del mismo modo que con la reducción irregular, cuando
la anchura de banda es reducida existe un alto grado de reuso. Igualmente, cuando este
nivel de reuso no es elevado, podemos aumentarlo mediante la aplicación de un particio-
namiento suficientemente reducido. La primera diferencia surge en el momento de evaluar
la magnitud del aumento de reuso con el grado de particionamiento. En este caso, no se
alcanza un nivel ĺımite de reuso (como sucede para la reducción irregular) y esta cantidad
depende en gran medida del número de entradas de la matriz.

La segunda diferencia aparece al considerar el grado de reuso en cache secundaria
(Figura 4.40). Si la anchura de banda es suficientemente reducida, el nivel de reuso no
experimenta grandes cambios, dado que este se realiza en cache primaria. Sin embargo,
cuando λ es suficientemente elevado, el comportamiento resulta totalmente diferente al
del caso anterior: al reducir el tamaño de partición, el nivel de reuso aumenta tanto en la
memoria cache secundaria como en la primaria. Este hecho explica la fuerte reducción en
los tiempos de ejecución de esta rutina.

Este comportamiento se debe al aumento del volumen de datos accedido por el al-
goritmo csrcsc2 respecto a la reducción irregular. Considerando el código paralelo de la
Figura 4.32, la mejora en la localidad de los accesos se realiza en el vector colfin en ope-
raciones de lectura y col′ en operaciones de escritura. Por otra parte, los accesos sobre
los vectores valfin, v′, rowfin y row′ se realizan siempre sobre entradas distintas. De este
modo, tenemos un esquema de acceso similar al de la rutina de reducción irregular, pero
con un volumen de datos doble respecto a accesos con alto grado de reuso, y cuádruple
respecto a accesos con un bajo grado de reuso. Este aumento del volumen de datos hace
que un incremento en la localidad de los accesos implique una mejora en la localidad de
ambos niveles de memoria cache. De hecho, mediante el empleo de un tamaño de par-
tición reducido, se consigue también un aumento en la localidad en los accesos a valfin,
v′, rowfin y row′. Esto es debido a que, cuando el tamaño de partición disminuye, los
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(a) cache L1, Nx = 500k (b) cache L2, Nx = 500k

(c) cache L1, Nx = 1M (d) cache L2, Nx = 1M

(e) cache L2, Nx = 5M (f) cache L2, Nx = 5M

Figura 4.40: Nivel de reuso para la rutina csrcsc2 en el MIPS R10000.
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valores accedidos a colfin tiene una mayor localidad espacial y temporal. Es decir, tiende
a acceder de forma repetida sobre elementos contiguos de este vector. Como los valores
almacenados en este vector son monótonos crecientes, esta mayor localidad en colfin im-
plica obtener valores de la variable next más próximos entre śı, lo cual implica a su vez
un aumento en la localidad espacial en los accesos sobre valfin, v′, rowfin y row′.

Eficiencia del inspector

La Tabla 4.15 ilustra los tiempo de procesamiento de la representación IARD y de
nuestro inspector para dos tamaños representativos de particionamiento. Concretamente,
elegimos unos tamaños de bloque de 2048 y 4096 entradas. La plataforma empleada es
una Silicon Graphics Origin 200. En esta tabla, el coste del inspector aparece desglosado
en el coste de la caracterización IARD, la rutina interseca (primera entrada de cada celda)
y el resto del algoritmo SPRT (segunda entrada de cada celda).

Nuevamente, destacamos el hecho de que la caracterización IARD supone la parte más
costosa de nuestra propuesta, aunque este coste puede ser ocultado a través de su reuso.
Adicionalmente, el empleo de la caracterización IARD hace que la etapa de inspección
tenga un menor coste. Con el fin de evaluar este efecto, para los tamaños de partición
considerada, hemos vuelto a utilizar el algoritmo modificado SPRT que emplea la rutina
interseca2. Los resultados obtenidos para una partición de 2048 entradas se muestran en
la última fila de la Tabla 4.15. Nuevamente podemos apreciar que el coste de esta última

Ancho de banda
Nx Estrategia

λ =100 λ =1000 λ =10000 λ =25000 λ =50000

IARD 425 539 983 2460 3328

0.5M |A| = 2048 0.085 69 0.098 89 0.127 251 0.219 492 0.214 972

|A| = 4096 0.063 68 0.071 78 0.089 167 0.140 291 0.143 557

IARD 518 593 1158 1986 2610

1M |A| = 2048 0.097 115 0.098 144 0.097 393 0.183 875 0.170 1555

|A| = 4096 0.071 113 0.071 127 0.075 263 0.118 511 0.114 866

IARD 907 950 1773 3176 4751

5M |A| = 2048 0.098 482 0.102 574 0.106 1893 0.106 3634 0.100 6143

|A| = 4096 0.077 476 0.078 512 0.075 1231 0.080 3482 0.079 2115

0.5M 937 67 953 85 1062 227 1231 484 1479 960

1M
SPRT-no-IARD

1566 112 1593 141 1775 384 2034 861 2457 1565

5M
2048

6285 482 6306 566 7101 1870 8341 3578 10060 5958

Tabla 4.15: Tiempo de ejecución del inspector para distintos particionamientos (ms).
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rutina es muy grande en comparación con la rutina interseca, basada en la información del
IARD. También es necesario destacar que la reducción en el tiempo de ejecución del resto
de la rutina SPRT (debida a una determinación más exacta de las regiones compartidas)
es muy pequeño, lo que prueba la precisión obtenida mediante nuestra caracterización.

4.4 Mejora del balanceo de la carga

Como punto de partida para abordar este problema, nos centraremos en el desarrollo
de una estrategia de balanceo de la carga aplicada a un lazo irregular como el mostrado en
la Figura 4.30(a). Aunque en esta figura únicamente se representa una reducción irregular,
nuestra propuesta es también aplicable a lazos en los que el cuerpo consta de un acceso
genérico, que puede ser tanto de lectura, como escritura o acumulación.

Tal y como se comentó en la Sección 4.1, la paralelización de este tipo de lazos me-
diante la regla del propietario se puede realizar empleando un condicional que verifique la
región sobre la que se realiza el acceso. La Figura 4.41(a) muestra la reducción irregular
paralelizada mediante esta estrategia. Hemos aplicado la regla del propietario sobre los
accesos de a asumiendo una distribución de las entradas mediante bloques, los cuales se
denotan por Ap. El lazo de prueba contiene además un conjunto de operaciones que supo-
nen una carga de trabajo extra (denotado como carga en la figura). Vamos a asumir que
estas operaciones no tienen asociadas ninguna dependencia de datos, ni tampoco tienen
significativa influencia sobre la cantidad de memoria consumida.

Esta estrategia de paralelización asigna las distintas iteraciones en función de la dis-
tribución del vector a. Esta poĺıtica de distribución tiene como ventaja el empleo de una
rutina de inspección con un coste reducido, dado que únicamente hay que distribuir la ite-
raciones del lazo y el vector de indirección sobre los procesadores. Uno de sus principales
inconvenientes es el mal comportamiento del código paralelo bajo patrones de acceso mal
balanceados, dado que en estos casos una distribución regular de a origina una distribu-
ción desbalanceada de las computaciones. Una solución a esta problemática fue propuesta
por los autores en [62]. En este trabajo se propone el empleo de algoritmos de particiona-
miento de grafos para distribuir la carga de trabajo en función de las caracteŕısticas del
patrón de acceso. De este modo, se aumenta la eficiencia del código paralelo, a costa de
un incremento significativo del coste del inspector.

Tal y como se ha comentado con anterioridad, el coste asociado al inspector tiene una
importancia cŕıtica a la hora de establecer la viabilidad del empleo de una estrategia de
paralelización. Este hecho ha motivado al desarrollo de una nueva estrategia de balanceo
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DOALL p = 1, Npt

DO j = 1, Nx

IF (x[j] ∈ Ap)
a[x[j]] = a[x[j]] ⊗ . . .

carga()
END IF

END DO

END DOALL

(a)

DOALL i = 1, Npt

% Región compartida
DO j = ρini[s1

i ], ρini[s2
i + 1] − 1

IF x[j] ∈ Ai

a[x[j]] = . . .

{ . . . }
END IF

END DO

% Región exclusiva
DO j = ρini[s2

i + 1], ρini[s3
i+1] − 1

a[x[j]] = . . .

{ . . . }
END DO

% Región compartida
DO j = ρini[s3

i+1], ρini[s4
i+1 + 1] − 1

IF x[j] ∈ Ai

a[x[j]] = . . .

{ . . . }
END IF

END DO

END DOALL

(b)

Figura 4.41: Reducción irregular: (a) Código paralelo utilizando la regla del
propietario, (b) Código paralelo aplicando la regla del propietario junto con la
información del IARD.

de la carga que emplee la información almacenada en el IARD con el fin de acelerar el
proceso de cálculo. Inicialmente, esta nueva estrategia fue concebida para su empleo en un
código paralelizado mediante la regla del propietario. Con el propósito de seguir la misma
ĺınea de desarrollo, vamos a introducir nuestra propuesta en el marco de este contexto.
Posteriormente, generalizaremos esta estrategia a técnicas de paralelización como la PRT

y la SPRT.



170 Caṕıtulo 4. Optimización de códigos irregulares con una indirección

4.4.1 Balanceo de la carga en la regla del propietario

El código paralelo mostrado en la Figura 4.41(a) puede ser optimizado si se dispone
de información acerca de la estructura del patrón de accesos. Concretamente, a partir
de su representación IARD, podemos desarrollar una versión paralela más eficiente. La
Figura 4.41(b) muestra dicha versión, la cual introduce dos importantes mejoras respecto a
la estrategia original. La primera de estas mejoras es que cada procesador no debe analizar
todo el espacio de iteraciones del lazo original, sino que se debe centrar únicamente en
el conjunto de iteraciones en los que pueden existir accesos sobre la partición que tiene
asignada. Estas regiones son el conjunto de iteraciones pertenecientes tanto a las regiones
compartidas como a la región exclusiva asociada a dicha partición. Empleando la notación
introducida en la Definición 4.2.3, el conjunto de entradas analizado por cada procesador
es X s4

s1 , donde s1 y s4 son los mayores y menores slices asociados a la partición. Ambos
valores pueden ser obtenidos mediante la función interseca. La segunda mejora del código
optimizado consiste en la eliminación de las rutinas condicionales para la región exclusiva.
De acuerdo con la Propiedad 4.2.1, todas las entradas pertenecientes a esta región acceden
dentro del intervalo considerado, por lo que resulta innecesario el empleo de una rutina
de comprobación. Este no es el caso de las regiones compartidas, para las cuales la rutina
condicional sigue siendo necesaria.

A continuación vamos a evaluar la carga asociada a la ejecución de cada una de estas
regiones. Con el fin de tener un ejemplo simplificado, vamos a asumir una distribución de
la matriz a en tres bloques de igual tamaño para un patrón de acceso como el mostrado en
la Figura 4.10(a). Considerando el procesador asociado a la partición central, distinguimos
tres regiones con diferente carga de trabajo:

1. Regiones compartidas I y II. Todas las entradas del vector de indirección per-
tenecientes a estas regiones tienen asociado el coste de la ejecución de la rutina de
comprobación más el del cuerpo del lazo. Vamos a asumir para esta región un coste
temporal de procesamiento de valor α.

2. Regiones compartidas III y IV. Las entradas existentes en estas regiones no
realizan accesos dentro del bloque considerado, sin embargo tienen que ser analizadas
mediante la rutina condicional. De este modo, vamos a asignarle un coste de valor
β, el cual se corresponde al coste de la rutina condicional.

3. Región exclusiva. En este caso, todos los accesos se realizan sin aplicar la rutina
de comprobación, por lo que su coste temporal asociado, denominado γ, únicamente
será el del cuerpo del lazo.



4.4. Mejora del balanceo de la carga 171

En base a esta diferenciación, el coste computacional Cp asociado a la ejecución del la
p-ésima partición del lazo puede modelarse mediante la siguiente expresión.

Cp = (α(ZI
p + ZII

p ) + β(ZIII
p + ZIV

p ) + γZexcl
p ) ∗ υp (4.43)

Donde Zj
i es el número de entradas del vector de indirección que acceden a la región j de

la i-ésima partición. De este modo, se verifica que:

ZI + ZII = |X s2

s1 | (4.44)

ZIII + ZIV = |X s4

s3 | (4.45)

Los parámetros α, β y γ se pueden determinar de distintas formas. Una posibilidad es
obtenerlos en tiempo de compilación, identificando el coste de cada una de las regiones y
asignándoles un valor preestablecido. De este modo, los parámetros se podŕıan expresar en
número de operaciones enteras o de punto flotante. Otra posibilidad consiste en determinar
su valor en tiempo ejecución. Durante la ejecución del programa, y antes de alcanzar la
rutina de inspección, se podŕıa ejecutar una versión instrumentalizada del lazo, en la
cual se podŕıa medir el coste asociado a cada una de las regiones. Para este caso, los
parámetros α, β y γ se expresaŕıan en unidades de tiempo. Con independencia de la
fuente de obtención de estas magnitudes, su valor puede ser incluido en el contexto de
ejecución del lazo, estando a disposición del algoritmo de balanceo de la carga.

El parámetro υp representa el poder de cálculo asociado al procesador p5. Este
parámetro puede tomar distintos valores en el caso de sistemas paralelos heterogéneos,
o en aquellos en los que cada procesador está ejecutando adicionalmente otras tareas con
distinta carga de trabajo. La estimación del parámetro υp puede hacerse en tiempo de
ejecución mediante una monitorización del estado del sistema paralelo y de su carga de
trabajo.

La determinación de los valores de ZI , ZII , ZIII y ZIV puede hacerse empleando
distintas estrategias. La primera de ellas consiste en un análisis del vector de indirección
en cada una de las regiones compartidas y el recuento de las entradas de cada una de las
subregiones. Hemos descartado esta alternativa debido al enorme coste de procesamiento
que conlleva.

Otra alternativa consiste en la elaboración de un histograma de accesos de a. En él,
se almacena el número de accesos sobre cada entrada de dicho vector. De este modo,
únicamente habŕıa que considerar la partición asociada a cada una de las subregiones
y sumar las entradas del histograma. Esta opción nos permitiŕıa obtener un resultado

5En este caso, estamos asumiendo que la partición p-ésima es ejecutada por el p-ésimo procesador.
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Text
s1

EJECUTADO

y=liminf

y=limsup

NO EJECUTADO

s3

s2

s4

NO EJECUTADO

Figura 4.42: Representación de solape entre regiones compartidas.

preciso, sin embargo, la hemos descartado porque implicaŕıa un aumento del coste de
procesamiento y de almacenamiento del inspector.

Nuestra elección es la tercera alternativa, la cual consiste en la aproximación del
número de entradas en función del área del patrón de accesos. Para que esta aproximación
sea válida, la distribución de las entradas del patrón debe ser localmente homogénea. Por
localmente homogéneas entendemos que no experimenten fuertes cambios dentro de cada
región compartida. Bajo esta aproximación los valores de ZI , ZII , ZIII y ZIV pueden
expresarse mediante las siguientes relaciones:

ZI
p � |X s2

s1 | ∗
AI

AI + AIII
y ZIII

p � |X s2

s1 | − ZI
p (4.46)

ZII
p � |X s4

s3 | ∗
AII

AII + AIV
y ZIV

p � |X s4

s3 | − ZII
p (4.47)

En donde A representa el área de cada una de las subregiones. Una situación particular
ocurre cuando s3 < s2. Este es el caso mostrado en la Figura 4.42. Para esta situación,
la región exclusiva no contiene ninguna entrada del vector de indirección, pudiéndose
aproximar la función de coste por la siguiente expresión.

Cp = (α ∗ Zejecutado + β ∗ Zno ejecutado) ∗ υp (4.48)

Donde Zejecutado y Zno ejecutado contienen las entradas de las regiones mostradas en la
Figura 4.42, y nuevamente pueden expresarse en función del área del patrón de acceso.

El cálculo de todas estas área se puede realizar empleando únicamente la representa-
ción IARD de la indirección. El proceso es el siguiente: el patrón de indirección se divide
en secciones lineales mediante el algoritmo obtiene SL descrito en el Caṕıtulo 3. A con-
tinuación, se obtiene el valor del área mediante la integración anaĺıtica de la superficie
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comprendida en la partición de cada sección lineal. Debido a la estructura simple de las
secciones lineales, este proceso de cálculo se puede realizar con un coste despreciable. Esta
información es utilizada por el algoritmo de particionamiento, cuya estructura se describe
en la siguiente sección.

Algoritmo de particionamiento

A grandes rasgos, el funcionamiento del algoritmo particionador es el siguiente: ini-
cialmente se parte de una distribución por bloques del vector a. A continuación, evalúa,
mediante la Expresion 4.43, el coste computacional asociado a cada una de ellas. En caso
de existir desbalanceo de carga, modifica el tamaño de las mismas mediante un proceso
iterativo. El mecanismo de convergencia es adaptativo y utiliza la caracterización IARD

con el fin de acelerar el proceso de análisis.

El conjunto LIM, introducido en la Definición 4.2.2, establece los ĺımites de cada
partición de a. Un particionamiento concreto de este vector tiene asociado un conjunto
de cargas de trabajo CT . Este conjunto se define del siguiente modo.

Definición 4.4.1 Definimos el conjunto de carga de trabajo CT de la partición LIM, como
el conjunto de todas las cargas de trabajo asociadas a cada una de las particiones de LIM.

CT = {C1, C2, . . . CNpt
} (4.49)

Donde Ci es el coste asociado a la partición Ai, dado por la Expresión 4.43. �

De este modo, nuestro problema se puede plantear como la búsqueda de un particiona-
miento óptimo, que denominaremos LIMóptimo que obtenga el mejor balanceo de la carga.
Si denominamos CT óptimo como el conjunto de carga de trabajo asociado a LIMóptimo, y
cmax = max(CT óptimo) como el máximo valor de carga del conjunto, entonces el balanceo
de carga será el óptimo cuando cmax tome el mı́nimo valor posible. La búsqueda del ba-
lanceo de carga óptimo entre todas las posibles particiones es un problema NP completo.
Debido a que el tiempo de cálculo del particionador es un factor cŕıtico, hemos desarro-
llado un algoritmo heuŕıstico que no analiza el conjunto completo de posibles soluciones,
sino que únicamente considera aquellas más próximas al resultado óptimo.

La Figura 4.43 muestra el pseudocódigo de nuestra propuesta, que denominamos algo-
ritmo balanceador de carga (algoritmo BLNC). Vamos a asumir que el algoritmo BLNC

parte de una distribución por bloques de igual tamaño. Sin embargo, este no es un re-
quisito y el algoritmo tendŕıa el mismo funcionamiento para otras distribuciones iniciales
de a. Los argumentos de entrada son la representación IARD de la indirección, el con-
junto de particionamiento, el conjunto de parámetros α, β y γ, y el poder de cálculo de
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Algoritmo BLNC

entrada

IARD: representación IARD de x

{α, β, γ}: coste computacional de cada región.
Υ = {υi, 1 ≤ i ≤ NP }: poder de cálculo de cada procesador
rlimit: umbral de convergencia.
LIM: conjunto de particionamiento inicial.

salida

LIM: conjunto de particionamiento balanceado.

inicio del algoritmo

CT ⇐= evaluar carga(α, β, γ,Υ,LIM, {EU , EL, ρ})
Cmax = max(CT )
Cmin = min(CT )
r = Cmin/Cmax

WHILE (r < rlimit)
κ ⇐= evaluar densidad(LIM, Cmax, {EU , EL, ρ})
A = (Cmax − Cmin)/(2 ∗ κ ∗ γ)
Ψ ⇐= cambio particion(LIM,A)
CΨ ⇐= evaluar carga(α, β, γ,Υ,LIM, {EU , EL, ρ})
Cmax = max(CT )
Cmin = min(CT )
r = Cmin/Cmax

END WHILE

fin del algoritmo

Figura 4.43: Algoritmo para balanceo de la carga (BLNC).

cada procesador. Mediante el parámetro rlimite establecemos un ĺımite en el proceso de
convergencia.

El funcionamiento del algoritmo BLNC es el siguiente: la función evaluar carga obtiene
el conjunto CT asociado al conjunto de particionamiento. Esta función únicamente aplica
la Expresión 4.43 utilizando las aproximaciones dadas por las ecuaciones 4.46 y 4.47.
A continuación se obtienen los valores extremales Cmax y Cmin del conjunto CT . En
base a estos valores, se comprueba el nivel de desbalanceo existente. Hemos utilizado
como criterio de desbalanceo el cociente de estas dos magnitudes r = Cmin

Cmax , de modo que
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a
∆ ∆ ∆

Cmax

L L L

a

(I) antes del cambio

(II) despues del cambio

Cmin

l1 

l2 

y=limsup’

y=limsup

y=liminf

∆a

exclusivo

exclusivo’

l3 

l4 

l4’ 

l3’ 

(a) Modificación de una partición (b) Aproximación de banda homogénea

Figura 4.44: Esquemas de partición empleando la representación IARD.

0 ≤ r ≤ 1. Mediante el parámetro rlimite se establece un valor máximo de desbalanceo.
En el caso de que r ≥ rlimite se entiende que el desbalanceo es suficientemente bueno y el
proceso se detiene. En caso contrario, los ĺımites de las particiones se modifican mediante
la función cambio particion.

Esta función desplaza todos los ĺımites de las particiones situadas entre aquella con
máximo valor de carga (Cmax) y la que tiene un valor mı́nimo (Cmin). La Figura 4.44(a)
muestra un ejemplo de este proceso. Se puede apreciar como únicamente las particiones
asociadas a Cmax y Cmin modifican el tamaño de su partición. Concretamente, la primera
de ellas (aquella con carga máxima) se ve reducida en ∆L entradas, mientras que la
partición que origina una carga mı́nima aumenta sus entradas en la misma cantidad.
El número de entradas de las particiones intermedias no se ve modificado, cambiando
únicamente sus ĺımites.

El proceso de determinación del valor de ∆L se describe utilizando el ejemplo de la
Figura 4.44(b). Esta figura representa una sección de la envolvente, la cual contiene una
partición del vector a inicialmente comprendida entre las rectas y = liminf e y = limsup.
El ĺımite superior de esta partición es modificado pasando a ser el dado por la recta y =
limsup′ . La Figura 4.44(b) muestra el efecto de cambiar este ĺımite. Se puede apreciar que,
para un valor reducido de ∆L, y asumiendo una distribución homogénea de las entradas,
las regiones compartidas no experimentan una reducción en el número de entradas, dado
que sus dimensiones se mantienen.

En la figura se puede apreciar que es la región exclusiva la que experimenta la re-
ducción en el número de entradas. Vamos a asumir, sin pérdida de generalidad, que el
poder de cálculo de cada procesador es el mismo. De este modo, el incremento de carga
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computacional puede aproximarse por la siguiente expresión:

∆C = Cfin − Cini � Cfin
excl − Cini

excl = (Zfin
excl − Zini

excl) ∗ γ ≡ ∆Zexcl ∗ γ (4.50)

Si definimos Cdif como la máxima diferencia de carga para un conjunto de particiona-
miento, entonces, para obtener un buen balanceo de carga, nuestra propuesta reduce la
partición con carga Cmax en una cantidad Cdif/2. La misma cantidad es añadida a la
partición con menor carga computacional. Es decir, Cdif

2 = Cmax − Cmin.

Introducimos el parámetro κ como la densidad de entradas entorno al ĺımite superior
de la partición. Dicho de otra forma, κ contiene el número de accesos realizados sobre
una entrada de a cercana a limsup. Este parámetro es obtenido mediante la función
evaluar densidad. Utilizando esta variable, el valor de ∆Zexcl puede ser aproximado por
la siguiente expresión.

∆Zexcl � κ ∗ ∆L (4.51)

Dado que Cdif/2 � ∆Zexcl ∗ γ, el número de entradas desplazadas es:

∆L � Cdif

2 ∗ κ ∗ γ
(4.52)

El algoritmo BLNC emplea la función modifica partición para desplazar las entradas una
cantidad ∆L. Una vez obtenido un nuevo conjunto de particionamiento, se vuelve a
evaluar las particiones con mayor y menor carga, y en el caso de que su cociente siga
siendo inferior a rlimit se vuelve a repetir el proceso anterior.

Experimentalmente, se obtiene que el valor de ∆L decrece monótonamente. En las
primeras iteraciones, la distribución suele estar muy desbalanceada, por lo que los valores
obtenidos para ∆L suelen ser muy elevados. En las últimas iteraciones la distribución
del vector a suele ser próxima a la óptima, haciendo que ∆L sea reducido. En una
situación real, la corrección realizada por la operación de desplazamiento tiene asociada
un cierto grado de error, que causa que la reducción en el desbalanceo no sea la mejor. Sin
embargo, y dada la naturaleza adaptativa del proceso, este error es detectado y reducido
en las siguientes iteraciones del algoritmo.

Análisis de eficiencia

Hemos evaluado las particiones obtenidas con nuestra propuesta sobre un sistema
multiprocesador Silicon Graphics Origin200 utilizando el compilador MIPSpro f77 v7.2.1.
La Tabla 4.16 muestra el tiempo de ejecución de nuestro particionador para diferentes
matrices y valores de α, β y γ. Como matrices de entrada hemos empleado las bcsstk14,
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bcsstk17 y bcsstk29 de la Harwell Boeing sparse matrix collection y la matriz sintética
diag block. Sus caracteŕısticas se pueden consultar en las tablas 2.4 y 4.3. El tiempo
de ejecución es proporcional al número de elementos de la representación IARD y a las
caracteŕısticas del patrón de acceso. Nótese que este tiempo de ejecución no depende
del número de slices. Para las matrices de prueba utilizadas, el tiempo de ejecución
del código paralelo es de varias decenas de ms, siendo este un valor muy superior al de
nuestro particionador (que es del orden de cientos de µs). Este hecho hace que nuestra
propuesta resulte muy adecuada en entornos para los que es necesario redistribuir con
cierta frecuencia la carga computacional sin que el patrón de acceso sufra modificaciones.

Con el fin de evaluar el impacto del empleo de la representación IARD en la eficiencia de
nuestro particionador, hemos desarrollado una versión que analiza el patrón de accesos sin
acceder a la información de la envolvente. En su lugar, esta versión utiliza la representación
de los vectores u y l (introducidas en el Caṕıtulo 2) obteniendo una información mucho
más precisa acerca del contorno del patrón de acceso. Las medidas asociadas a este caso
aparecen marcadas con el śımbolo “∗” y se muestra en la última columna de la tabla.
El fuerte incremento en el tiempo de ejecución, es debido a una mayor complejidad del
proceso de análisis, dado que los conjuntos u y l tienen muchas más entradas que los
conjuntos Eu y E l. Para evaluar la eficiencia del balanceo de la carga obtenido, hemos
utilizado el lazo de la Figura 4.41(a) con una carga consistente en operaciones en punto
flotante que vaŕıan entre 1 y 30. El código paralelo fue escrito en Fortran 77 utilizando las
directivas OpenMP y el compilador MIPSpro f77 v7.2.1. Los resultados obtenidos para
tres procesadores se muestran en la Tabla 4.17. Esta tabla representa el porcentaje de
mejora en el tiempo de ejecución respecto a dos casos:

• LHS: se corresponde a una distribución de la matriz a por bloques de igual tamaño.

• BLK: consiste en una distribución por bloques del vector de indirección. Esta situa-

{α, β, γ} {1, 0, 1} {2, 1, 1} {3, 1, 2} {4, 1, 3} {5, 1, 4} {5, 1, 4}∗

bcsstk14 176 µs 234 µs 313 µs 238 µs 238 µs 7432 µs

bcsstk17 276 µs 264 µs 260 µs 199 µs 262 µs 49735 µs

bcsstk29 59 µs 558 µs 444 µs 441 µs 256 µs 87506 µs

diag block 75 µs 391 µs 507 µs 654 µs 396 µs 25387 µs
�Ejecutado sin la información IARD.

Tabla 4.16: Tiempo de ejecución del particionador para 3 particiones.
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ción se da para α = 1, β = 0 y γ = 1.

Mediante nuestra estrategia, el tiempo de ejecución se reduce significantemente en
relación con una distribución por bloques de la matriz a. Comparando los resultados con
los obtenidos mediante una distribución por bloques de x, nuestra propuesta obtiene, para
un gran número de casos, los mejores resultados cuando β es distinto de cero, lo cual
equivale a considerar el coste de las rutinas condicionales.

Otro factor que hemos evaluado en este trabajo es la calidad del resultado en términos
de balanceo de carga computacional. Con el fin de obtener una medida de referencia de este
parámetro, hemos desarrollado un algoritmo que obtiene la mejor distribución de la carga
en términos dados por la Expresión 4.43. Este algoritmo realiza una búsqueda exhaustiva
sobre todos los posibles conjuntos de particionamiento. Para cada uno de ellos, evalúa el
número exacto de entradas de x existentes en cada región, obteniendo la carga compu-
tacional exacta. La obtención de estos valores implica el análisis directo sobre el vector
de indirección que, como se ha visto anteriormente, resulta muy costoso. Las tablas 4.18
y 4.19 muestran, para una distribución en tres particiones, los valores obtenidos en las
rectas asociadas a la segunda partición. Más espećıficamente, estas tablas representan los
valores de liminf

2 y limsup
2 para α = 5, β = 1 y γ = 4. El parámetro r′ se define como

la relación entre la carga máxima obtenida con ambas estrategias. Es decir, r′ = CBLNCmax

C óptimo
max

.
Se puede apreciar la gran precisión obtenida mediante nuestra propuesta. Debido a la es-
tructura por bloques del patrón sintético, la solución obtenida por el algoritmo heuŕıstico
coincide con la óptima.

4.4.2 Balanceo de la carga en las estrategias PRT y SPRT

Los algoritmos de balanceo de carga presentados en la sección previa pueden adaptarse
para permitir su empleo en otras estrategias de paralelización. En esta sección vamos a

Cuerpo de lazo bcsstk14 bcsstk17 bcsstk29 diag block

FLOPs {α, β, γ} LHS BLK LHS BLK LHS BLK LHS BLK

1 {3, 1, 2} 14.6% 11.6% 11.2% 5.1% 11.5% 11.5% 37.2% 34.0%

5 {4, 1, 3} 11.8% 8.3% 10.2% 3.2% 8.0% 8.0% 25.7% 31.6%

10 {5, 1, 4} 8.6% 4.5% 8.6% 0.7% 4.8% 4.8% 16.0% 20.0%

20 {5, 1, 4} 5.8% 1.4% 8.4% 0.0% 2.0% 2.1% 16.9% 16.7%

30 {5, 1, 4} 4.8% 0.3% 8.5% -1.6% 0.7% 0.8% 16.8% 5.8%

Tabla 4.17: Relación de mejora para la reducción irregular con Npt = 3.
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abordar su uso en las estrategias PRT y SPRT.

La Figura 4.12 muestra el ejecutor paralelo correspondiente a la estrategia PRT para
el caso de reducciones irregulares. Se puede apreciar que las entradas de la indirección
pertenecientes a la región exclusiva tienen un tratamiento diferente a las pertenecientes a
las regiones compartidas. Dentro de estas últimas, únicamente se consideran las entradas
que acceden dentro de la partición considerada. Por lo tanto, tenemos que: β = 0, α �= 0
y γ �= 0, con α �= γ. Los valores concretos de los parámetros α y γ dependen de las
caracteŕısticas de la arquitectura del sistema.

La Figura 4.30(b) ilustra el ejecutor paralelo de la estrategia SPRT. En esta figura se
puede apreciar que todos los elementos del vector de indirección que acceden a la partición
considerada son procesados de la misma forma. Es decir, debido a la naturaleza de esta
propuesta, no se establece una distinción entre regiones compartidas y exclusivas, siendo
procesadas todas las entradas como exclusivas. De este modo, tendremos que α �= 0, β = 0
y γ �= 0, con α = γ.

En este contexto, el nivel de balanceo de la carga viene determinado por la distribu-
ción de los accesos realizados por la indirección. Esta distribución se puede representar
como un histograma de accesos sobre a. Todos los patrones de acceso que hemos utilizado
en este caṕıtulo tienen asociado un histograma de acceso homogéneo. En estas situacio-
nes, un particionamiento por bloques de a origina una distribución de las computaciones
relativamente homogénea, que no da lugar a grandes desbalanceos de carga.

Con el fin de evaluar el algoritmo BLNC para situaciones en las que existan fuertes

Matriz bcsstk14 bcsstk17

liminf
2 limsup

2 r liminf
2 limsup

2 r

Optimal 644 1158 1.000 4191 7349 1.000
IARD 647 1167 1.006 4186 7333 1.005

Tabla 4.18: Comparación entre la precisión del resultado óptimo y heuŕıstico.

Matriz bcsstk29 diag block

liminf
2 limsup

2 r liminf
2 limsup

2 r

Optimal 4674 9037 1.000 375 750 1.000
IARD 4737 9081 1.011 375 750 1.000

Tabla 4.19: Comparación entre la precisión del resultado óptimo y heuŕıstico.
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Figura 4.45: Histograma de accesos para matrices sintéticas desbalanceadas con
Nx = 1M: (a) σ = 2, λ = 1k, (b) σ = 2, λ = 10k, (c) σ = 2, λ = 50k, (d)
σ = 6, λ = 50k.

desbalanceos, hemos generado una familia de matrices sintéticas con una distribución no
homogénea de sus entradas. Del mismo modo que en ejemplos anteriores, el patrón de estas
matrices es una banda de anchura λ constante. El número de columnas es constante, y de
valor 100k para toda la familia de matrices. Sin embargo, la distribución de las entradas
en el interior de la banda no es homogénea, sino que guarda una distribución gausiana
cuyo centro está situado en el slice s = 50k. La Figura 4.45 muestra el histograma de
accesos de estas nuevas matrices. En este histograma se divide el vector a en 1000 bloques
contiguos de 100 entradas, y se representa el número de accesos realizados sobre cada uno
de estos bloques. En la Figura 4.45, se muestran patrones con σ = 2 y σ = 6, donde σ es
la desviación estándar de la distribución.

Para este conjunto de matrices hemos aplicado el algoritmo BLNC para la técnica SPRT.



4.4. Mejora del balanceo de la carga 181

Espećıficamente, hemos utilizado α = 1, β = 0 y γ = 1. Los resultados obtenidos se
ilustran en las tablas 4.20 y 4.21. La estructura de estas tablas es la siguiente: para cada
tipo de matriz, la variable rinicial indica el cociente de la mayor y menor carga (evaluadas
mediante la Expresión 4.43) cuando se realiza un particionamiento de a en bloques de
igual tamaño. Para esta distribución aplicamos el algoritmo BLNC con un rlimit = 0.99.
Adicionalmente hemos limitado el máximo número de iteraciones que puede realizar a un

Ancho de banda
Nx Parámetro

λ =100 λ =1000 λ =10000 λ =25000 λ =50000

rinicial 0.65 0.64 0.54 0.45 0.45

5M rfinal 0.99 0.99 0.99 0.99 0.98

Tiempo (µs) 3642 3426 9534 26530 223869

Iterariones 17 18 49 132 1000

rinicial 0.67 0.68 0.57 0.48 0.48

1M rfinal 0.99 0.99 0.99 0.99 0.99

Tiempo (µs) 3153 4120 10740 28150 209955

Iterariones 15 19 52 133 913

rinicial 0.66 0.65 0.58 0.50 0.51

0.5M rfinal 0.99 0.99 0.99 0.99 0.98

Tiempo (µs) 4055 3049 10843 30077 196985

Iteraciones 19 14 52 136 1000

Tabla 4.20: Eficiencia del inspector para distintos particionamientos (σ = 2).

Ancho de banda
Nx Parámetro

λ =100 λ =1000 λ =10000 λ =25000 λ =50000

rinicial 0.04 0.03 0.03 0.04 0.12

5M rfinal 0.99 0.99 0.99 0.91 0.74

Tiempo (µs) 6843 7988 24481 191817 190723

Iteraciones 37 39 127 1000 1000

rinicial 0.09 0.09 0.09 0.09 0.17

1M rfinal 0.99 0.99 0.99 0.95 0.75

Tiempo (µs) 6811 7575 24312 183328 188806

Iteraciones 34 35 117 1000 1000

rinicial 0.20 0.20 0.20 0.18 0.25

0.5M rfinal 0.99 0.99 0.99 0.98 0.99

Tiempo (µs) 7622 7502 19533 175501 237342

Iteraciones 36 35 108 1000 926

Tabla 4.21: Eficiencia del inspector para distintos particionamientos (σ = 6).
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valor de 1000, de modo que una vez alcanzado este valor el algoritmo finaliza aún sin haber
alcanzado rlimit. La variable rfinal muestra el balanceo obtenido con nuestra propuesta,
nótese los excelentes resultados obtenidos. Adicionalmente estas tablas muestran el tiempo
de ejecución del algoritmo BLNC expresado en µs y el número de iteraciones realizadas.

Se puede apreciar que partiendo de situaciones muy mal balanceadas, nuestra propues-
ta es capaz de conseguir unos balanceos óptimos en un reducido número de iteraciones.
Una importante caracteŕıstica del algoritmo BLNC es que su tiempo de ejecución no de-
pende del número de entradas del patrón de indirección, ya que emplea únicamente la
información geométrica asociada al patrón de acceso.

En el próximo caṕıtulo abordamos la paralelización de lazos irregulares que contienen
más de un vector de indirección. Como veremos, debido a la existencia de más de un
acceso irregular, buena parte de las propuestas anteriores no pueden ser aplicadas siendo
necesario plantear nuevas soluciones.



Caṕıtulo 5

Optimización de códigos

irregulares con varias indirecciones

En este caṕıtulo extendemos nuestro estudio a códigos irregulares con un número
arbitrario de indirecciones y un tipo de acceso genérico. En el contexto en el que está
enmarcado nuestro trabajo, esta clase de códigos supone el caso más general que podemos
contemplar.

Como frecuentemente ocurre en el ámbito de la optimización de programas, el rendi-
miento de una técnica de optimización que intenta abordar un gran número de escenarios
suele ser inferior al obteniendo mediante técnicas espećıficas a cada problema concreto.
Este fenómeno ocurre para las distintas aportaciones presentadas en este caṕıtulo: en to-
tal presentamos cuatro técnicas noveles de paralelización de lazos con varias indirecciones.
Dos de ellas, denominadas LCYT y LO-LCYT, abordan la paralelización de códigos con una
estructura general, obtenido una mejora significativa respecto a otras propuestas existen-
tes. Las otras dos técnicas presentadas en este caṕıtulo, y que denominamos OWNCR y
SLCSRT, están orientadas a la paralelización de una clase particular de códigos irregulares.
Estas propuestas son menos generales que las anteriores, sin embargo, obtienen una ma-
yor eficiencia en la ejecución del programa paralelo. Una quinta propuesta, centrada en
la paralelización de códigos cuyos accesos son exclusivamente reducciones irregulares, es
presentada en el siguiente caṕıtulo. En el marco del esquema general mostrado en la Fi-
gura 1.3, todas estas contribuciones pertenecen al módulo Paralelización de lazos con varias

indirecciones. Las dos primeras se corresponden a la familia de códigos etiquetados como
de clase A, mientras que las técnicas OWNCR y SLCSRT abordan códigos pertenecientes a la
clase B.

183
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El trabajo presentado en este caṕıtulo ha contribuido al desarrollo de las siguientes pu-
blicaciones: “Improving Locality in the Parallelization of Doacross Loops” presentada en el
8th International EUROPAR 2002 Conference en agosto del 2002 [97]; “Exploiting Loca-
lity in the Run-Time Parallelization of Irregular Loops” publicada en el 31th International
Conference on Parallel Processing en agosto del 2002 [96] y “Increasing the parallelism
of irregular loops with dependences” publicada en el 9th International EUROPAR 2003
Conference en agosto del 2003 [133] .

La organización de este caṕıtulo es la siguiente: comenzaremos con una introducción
en la que se describe la problemática que presenta esta clase de códigos en el contexto de
la paralelización automática. En esta misma sección se introducirá alguna terminoloǵıa
que nos permitirá describir de una manera más rigurosa la estructura de este tipo de
códigos. A continuación, en la Sección 5.2 se realiza una revisión bibliográfica de los
trabajos relacionados con la paralelización automática de códigos irregulares de más de
una indirección. Una de las propuestas existentes, denominada algoritmo CYT, se describe
de forma más detalla en la Sección 5.3. Basándonos en esta propuesta, introducimos
dos nuevas técnicas denominadas algoritmos LCYT y LO-LCYT, las cuales son descritas y
evaluadas en la Sección 5.4. Posteriormente, en la Sección 5.5 evaluamos el uso de la
representación IARD como una alternativa a la paralelización de esta clase de códigos. En
la última sección, presentamos dos nuevas propuestas, denominadas OWNCR y SLCSRT, que
permiten extraer el paralelismo de un modo más eficiente para ciertos códigos irregulares.

5.1 Introducción

Vamos a comenzar nuestro estudio con el análisis del lazo mostrado en la Figura 5.1(a).
En este lazo irregular, los elementos del vector a son léıdos y escritos por medio de los
vectores de indirección x1 y x2. En función del valor particular de los vectores de indi-
rección, pueden existir dependencias de datos. Supongamos, por ejemplo, que Nx = 4,
Na = 8, x1 = {1, 3, 5, 7} y x2 = {2, 4, 6, 8}. Para estos valores, las entradas pares de a

son léıdas, mientras que las impares son escritas. Además, y dado que todos los accesos
se realizan en distintas posiciones de memoria, no existe ninguna dependencia, por lo que
el lazo completo puede ser ejecutado en paralelo. Supongamos ahora otra situación en la
que los vectores de indirección tienen los valores x1 = {2, 4, 6, 8} y x2 = {1, 3, 2, 4}. Para
este nuevo caso, en la tercera iteración se lee la segunda entrada del vector a, la cual ha
sido previamente escrita en la primera, existiendo una dependencia verdadera entre ambas
iteraciones. Siguiendo el mismo argumento, tenemos que la cuarta iteración guarda una
dependencia verdadera respecto a la segunda. La existencia de estas dependencias hace
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DO j = 1, Nx

. . .

a[x1[j]] = . . .

. . .

. . . = a[x2[j]]

. . .

END DO

(a)

DO j = 1, Nx

. . .

a[x1[j]] = . . .

. . .

a[x2[j]] = . . .

. . .

END DO

(b)

DO i = j, Nx

. . .

. . . = a[x1[j]] � . . .

a[x2[j]] = . . .

. . .

. . . = a[xNstmt [j]] � . . .

. . .

END DO

(c)

Figura 5.1: Ejemplos de lazo irregulares con varias indirecciones: (a) asignación
de escritura y lectura (b) doble asignación de escritura doble, (c) esquema general.

que el lazo no sea totalmente paralelo. Sin embargo, tampoco es puramente secuencial, ya
que la segunda iteración puede ejecutarse a la vez que la primera sin originar dependencias
de datos. Del mismo modo, la cuarta iteración puede ejecutarse a la vez que la tercera.

En base a este ejemplo observamos que el grado de paralelismo de esta clase de lazos
irregulares depende totalmente de las caracteŕısticas e interrelación entre los patrones
de acceso asociados a cada indirección. Desde un punto de vista general, el código de
la Figura 5.1(a) puede tener los tres tipos de dependencias comentadas en Caṕıtulo 1.
Expresadas en función de las indirecciones, tenemos el siguiente conjunto de expresiones:

Dependencias verdaderas: ∃ i′, i′ ≤ i, x1[i′] = x2[i]
Dependencias de salida: ∃ i′, i′ < i, x1[i′] = x1[i]
Falsas dependencias: ∃ i′, i′ < i, x2[i′] = x1[i]
Dependencias de lectura: ∃ i′, i′ < i, x2[i′] = x2[i]

En esta clasificación hemos incluido las dependencias de lectura. Estas dependencias
son ficticias, dado que un cambio en el orden de accesos no origina un cambio en el
resultado. Sin embargo, hemos citado este tipo de dependencias porque, como se verá
posteriormente, van a ejercer una influencia sobre el rendimiento de nuestras propuestas.

Aparte de los valores concretos almacenados en los vectores de indirección, el tipo y
número de dependencias está también determinado por los tipos de accesos dentro del lazo
irregular. Consideremos, por ejemplo, el lazo de la Figura 5.1(b). En este caso, las únicas
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dependencias que pueden existir son de salida, que pueden aparecer asociadas a accesos
consecutivos de x1 o de x2; o bien, a accesos cruzados de ambos.

De este modo, las herramientas de paralelización automática deben tener en cuenta
tanto el patrón de acceso a memoria como la estructura del lazo irregular. Con el fin de
formalizar las caracteŕısticas del código irregular considerado, vamos a introducir una serie
de definiciones.

Definición 5.1.1 Dado un lazo genérico, denominamos estamento j-k del lazo, y lo denotamos
como stmtkj , a la computación asociada a la k-ésima ĺınea del cuerpo de dicho lazo, cuando es
ejecutada para la j-ésima iteración. �

Definición 5.1.2 Dado un lazo arbitrario, denominamos la k-ésima familia de estamentos, y
la denotamos por STMT k al conjunto de estamentos asociados a la k-ésima ĺınea del cuerpo del
lazo. Más formalmente,

STMT k = {stmtk1 , stmtk2 , . . . stmtkNx
} (5.1)

�

En este caṕıtulo vamos a considerar una estructura de lazo como la mostrada en la Fi-
gura 5.1(c), la cual está compuesta por Nstmt familias de estamentos. Si asumimos que
cada una de las familias realiza un acceso irregular sobre a, y que es diferente en cada
una, tendremos que existen Nstmt vectores de indirección. Adicionalmente, cada familia
de estamentos puede tener un tipo arbitrario de acceso sobre a. Es decir, aunque en el caso
de la Figura 5.1(c), la primera familia tenga una operación de lectura, y la segunda una
operación de escritura, estos accesos bien podŕıan ser cualquier otro tipo de operación, co-
mo lecturas y escrituras irregulares, acumulaciones, reducciones, etc. Vamos a introducir
como restricción que todos los accesos sobre la matriz a se realizan utilizando únicamente
vectores de indirección.1

De forma general, y con el fin de simplificar nuestro análisis, asumimos que la única
fuente de dependencias de datos es la debida a los accesos sobre la matriz a. Sin embargo,
existen algunas excepciones que también vamos a poder considerar. Es frecuente encontrar
ejemplos en códigos irregulares reales en los que existen familias de estamentos que no
realizan accesos sobre la matriz a. Este es el caso del código de la Figura 5.2, donde
para cada iteración, el primer estamento almacena en la variable tmp1 el resultado de
una función genérica. Posteriormente, otro estamento lee esa variable, estableciéndose
una dependencia verdadera entre ambos. En este caso, podemos considerar la primera

1No vamos a abordar la existencia de accesos mixtos (regulares e irregulares) sobre el mismo vector.

Sin embargo, tal y como se comentó con anterioridad, un acceso regular siempre puede considerarse como

dado a través de una indirección, quedando aśı contemplado dentro de nuestra propuesta.
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DO j = 1, Nx

tmp1 = f(j)
. . .

a[x1[j]] = tmp1
. . . = a[x2[j]]

END DO

Figura 5.2: Ejemplo de lazo irregular.

familia de estamentos asociada a la segunda, de modo que, en una ejecución paralela del
lazo, se fuerce la ejecución del estamento asociado a la lectura de tmp1 después de haber
ejecutado el estamento asociado a su escritura. De este modo, la dependencia de datos
entre ambas familias se preserva. En el caso de existir algún otro estamento que también
acceda o modifique dicha variable, se puede realizar el mismo proceso, asociándolo también
a los estamentos anteriores. En [143, 136] se presenta un método, denominado program
slicing, que aplica este concepto agrupando las familias de estamentos en función de los
accesos a los vectores de indirección. En este contexto, nuestra propuesta contempla estas
situaciones si las dependencias de datos existentes en el conjunto de estamentos que han
sido agrupados se producen dentro de la misma iteración, y si este conjunto de estamentos
contiene un único acceso irregular.

5.2 Trabajo previo

En la literatura existe un gran número de trabajos en los que se plantean propues-
tas para la paralelización de lazos irregulares parcialmente paralelos. En una primera
aproximación, estas propuestas pueden clasificarse en dos grandes familias: las técnicas
basadas en la ejecución especulativa del lazo, y las técnicas que adoptan el paradigma
inspector-ejecutor.

5.2.1 Ejecución especulativa

Una ejecución especulativa consiste en procesar en paralelo el lazo irregular sin tener
conocimiento del tipo de dependencias que pueden existir. De este modo, el análisis de
dependencias se realiza de forma simultánea a la ejecución del lazo irregular. En caso de
detectarse dependencias, la solución más común consiste en cancelar la ejecución paralela
y ejecutar el lazo de forma secuencial. Existen varios trabajos [107, 120] que emplean esta
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estrategia de paralelización. Por lo general, estas propuestas obtienen un buen rendimiento
si el lazo es totalmente paralelo, pero no permiten abordar de una manera eficiente lazos
en los que existen dependencias. Parte de estas carencias pueden ser reducidas mediante
mecanismos que eliminan dependencias no verdaderas y que aumentan la precisión y efi-
ciencia del proceso de análisis de dependencias [50]. No obstante, estas estrategias cuentan
con la desventaja adicional de no tener capacidad de estimar el rendimiento asociado a
la ejecución paralela del lazo. Por este motivo, no es del todo clara su capacidad para
abordar tópicos como el balanceo de la carga y la mejora de la localidad.

5.2.2 Estrategia Inspector-Ejecutor

Una de los primeros trabajos basado en el paradigma del inspector-ejecutor y orientado
a la paralelización de lazos parcialmente paralelos fue el realizado por Zhu y Yew [154]. Un
concepto clave introducido en este trabajo es el wavefront. Un wavefront se define como un
conjunto de iteraciones del lazo que pueden ser ejecutadas concurrentemente y en un orden
arbitrario preservando las dependencias de datos. De este modo, todas las iteraciones
de un mismo wavefront pueden ejecutarse en paralelo mediante un DOALL. Mediante el
empleo de esta técnica, las dependencias intŕınsecas del lazo son preservadas asignando las
iteraciones entre las que existen dependencias verdaderas a wavefronts diferentes. Por este
motivo, el procesamiento de los distintos wavefronts se realiza secuencialmente. Cuando se
finaliza la ejecución paralela de todas las iteraciones asignadas a un wavefront, es necesario
realizar una operación de sincronización tipo BARRERA.

La estrategia propuesta por Zhu y Yew tiene tres importantes limitaciones. La pri-
mera de ellas está originada por el hecho de que la fase de inspección y ejecución están
fuertemente acopladas, formando, de hecho, una única etapa. Esto causa que ambas de-
ban ser ejecutadas cada vez que se ejecuta en paralelo el lazo irregular. Dicho de otro
modo, la información del inspector no puede ser reutilizada por el ejecutor. El segundo
gran inconveniente de la propuesta de Zhu y Yew es que realiza una paralelización del
lazo a nivel de iteraciones. Esto quiere decir que el mı́nimo elemento distribuido (nivel de
grano utilizado) es el conjunto de estamentos asociados a una iteración. Como veremos
posteriormente, el empleo de un tamaño de grano más reducido aumenta significativamen-
te la eficiencia del ejecutor paralelo. Finalmente, la tercera limitación de esta propuesta
consiste en que la ejecución de lecturas consecutivas sobre la misma posición de memoria
se considera dependencia de datos y, consiguientemente, se fuerza la serialización de las
lecturas durante la ejecución paralela del lazo.

En [86, 109] se planten otras propuestas para la paralelización de este tipo de lazos.
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Sin embargo, su aplicación resulta limitada, dado que se restringen a situaciones en las que
todos los elementos del vector de indirección son diferentes. La propuesta realizada por
Midkiff y Padua [98]mejora el trabajo de Zhu y Yew, permitiendo la ejecución de lecturas
consecutivas en paralelo. No obstante, esta propuesta no resuelve la primera y segunda de
las limitaciones anteriores, las cuales tienen una importante repercusión en el rendimiento
del programa. Posteriormente, Saltz et al. [124] proponen un planteamiento alternativo en
el que el inspector y ejecutor están desacoplados. Esta propuesta está limitada a lazos en
los que no existen dependencias de salida, lo cual introduce una importante restricción al
dominio de aplicación de la misma. La propuesta de Saltz et al. fue mejorada por Leung
y Zahorjan [90], permitiendo la extensión de su uso a lazos con dependencias de salida, y
proponiendo distintas estrategias para la paralelización del inspector.

Un planteamiento diferente es el realizado por Rauchwerger y Padua en [119], en el
que se presenta una técnica basada en el inspector-ejecutor, para la paralelización de lazos
irregulares con varias indirecciones. El empleo de esta técnica resulta limitado, ya que en
caso de existir algún tipo de dependencias de datos, el lazo se ejecuta secuencialmente.
Otra propuesta se puede ver en [118], en donde se propone una técnica basada en la
creación de un grafo de dependencias entre iteraciones. Este grafo agrupa las iteraciones
en wavefronts [154] que pueden ser ejecutados en paralelo. Todos estos trabajos se basan
en distribuir sobre los procesadores las iteraciones del lazo, introduciendo sincronizaciones
para garantizar el correcto orden de ejecución. Es decir, el nivel de grano utilizado se
corresponde a una iteración del lazo irregular.

Una alternativa a estas estrategias consiste en distribuir las computaciones que con-
forman el cuerpo del lazo, considerando un grano del tamaño de un estamento individual.
En este contexto, el algoritmo propuesto por Chen et al. (algoritmo CYT) [26] propone
la paralelización de lazos irregulares parcialmente paralelos permitiendo un solape parcial
entre los estamentos que conforman el cuerpo del lazo. Adicionalmente, el algoritmo CYT

intenta solventar otra de las principales carencias de la propuesta realizada por Zhu y Yew,
haciendo que la fase de inspección y la de ejecución estén completamente desacopladas, y
permitiendo el reuso de la información de la primera. Una descripción más detallada de
esta propuesta se realiza en la Sección 5.3. Recientemente, en [149] y [150] se realiza una
mejora de este algoritmo, permitiendo la ejecución de lecturas consecutivas.

Un estudio comparativo del rendimiento de las propuestas basadas en un paralelismo a
nivel de iteración y en un paralelismo a nivel de estamento se puede consultar en [148]. Los
estudios realizados abarcan lazos con estructuras diferentes, distintos patrones de acceso
a memoria y un amplio rango de cargas computacionales asociadas al lazo. Los resultados
obtenidos demuestran que las estrategias basadas en un paralelismo a nivel de estamento
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obtienen mejores resultados en la práctica totalidad de los casos.

5.3 Algoritmo CYT

Debido a que la estrategia CYT representa una de las propuestas punteras en este campo,
hemos decidido utilizarla como punto de partida de nuestro trabajo. En las siguientes
secciones realizamos una descripción pormenorizada de su estructura y funcionamiento,
analizando su eficiencia tanto en términos de nivel de paralelismo obtenido como capacidad
de explotación de la jerarqúıa de memoria. En base a los resultados obtenidos, vamos a
poder plantear nuevas propuestas que permiten aumentar la eficiencia del código paralelo.

El conjunto de inspector-ejecutor que conforma la estrategia CYT propuesta por los
autores en [26], incluye un inspector paralelo. La complejidad de la estructura de este
inspector aumenta de forma considerable respecto a su contrapartida secuencial. Con el
fin de simplificar la descripción de esta estrategia, y dado que conceptualmente el funcio-
namiento es el mismo, en esta sección vamos a considerar únicamente la estructura del
inspector CYT secuencial. Del mismo modo, el ejecutor CYT que vamos a describir está
adaptado al funcionamiento del inspector secuencial. Una información más detallada de
la estrategia CYT se puede encontrar en [26].

5.3.1 Fase de inspección del algoritmo CYT

En la fase de inspección del algoritmo CYT, el patrón de acceso es analizado, alma-
cenándose la información relativa a las posibles dependencias de datos en una estructura
denominada ticket table. Esta estructura tiene un papel clave en esta propuesta, ya que
contiene información que es empleada por el ejecutor para establecer el orden de procesa-
miento del lazo paralelo. Veamos, a continuación, una definición de esta tabla.

Definición 5.3.1 Una ticket table, que denotaremos como ticket, es una matriz de enteros con
Nstmt filas y Nx columnas, donde Nstmt es el número de familias de estamentos que acceden a la
matriz a. �

Por simplicidad, asumiremos que Nstmt coincide con el número total de familias de es-
tamentos existentes en el cuerpo del lazo. Por ejemplo, para el lazo de la Figura 5.1(c),
Nstmt = 2.

En la notación que vamos a emplear, utilizaremos los ı́ndices k y j para hacer refe-
rencia, respectivamente, a cada fila y columna de esta tabla. De este modo, el ı́ndice k se
corresponderá a la familia de estamento y el j a la iteración del lazo.
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Figura 5.3: Ejemplo de vectores de indirección.

Ticket Table

1

111

1 1 2

21 3 4 5 6 7 8 9 10i

2

1

2

1

2

1

2 2

1

23

1 4

Figura 5.4: Ejemplo de ticket table.

Definición 5.3.2 Se define una cadena de dependencias asociada a a[i] como el conjunto
ordenado de estamentos que acceden a la i-ésima entrada de la matriz a. Estos estamentos están
dispuestos de forma ordenada, respetando el mismo orden en que se procesan cuando se ejecuta el
lazo secuencial. �

Consideremos el ejemplo del código mostrado en la Figura 5.1(c) y asumamos unos
vectores de indirección con los valores mostrados en la Figura 5.3. En este caso, únicamente
hay un acceso sobre la entrada a[1], por lo que la cadena de dependencias asociada a esta
entrada tendrá un único estamento que será el stmt21. Consideremos ahora la entrada a[5].
Existen en total 5 accesos sobre la misma, de modo que la cadena de dependencias será el
siguiente conjunto de estamentos {stmt13, stmt14, stmt17, stmt29}.

Definición 5.3.3 Dado un estamento stmtkj de un lazo irregular, definimos el número de se-
cuencia del estamento, como el puesto que dicho estamento ocupa en la cadena de dependencias
a la que pertenece. �

Cada entrada ticket[k, j] de la ticket table, contiene el número de secuencia de estamento
stmtkj del lazo irregular. Retomando el ejemplo anterior, y considerando los estamentos
que acceden a a[5], tendremos que el número de secuencia de stmt13 es 1, y está almacenado
en ticket[1, 3], el número de secuencia de stmt14 es 2, y se almacena en ticket[1, 4], etc. El
contenido completo de la ticket table se muestra en la Figura 5.4.

Una vez introducidos los principales conceptos de esta propuesta, y una vez defini-
da la estructura de datos generada por el inspector, únicamente nos resta introducir la
implementación concreta del inspector CYT. El pseudocódigo del algoritmo secuencial se
muestra en la Figura 5.5. Este consiste en dos lazos anidados. El más externo recorre las
iteraciones del lazo irregular y el más interno cada una de las familias de estamentos. La
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Algoritmo CYT

entrada

{x1, x2, . . . xNstmt}: vectores de indirección
salida

ticket: ticket table asociada al código irregular.
inicio del algoritmo

DO j = 1, Nx

DO k = 1, Nstmt

ticket[k, j] = preparado[xk[j]]
preparado[xk[j]] + +

END DO

END DO

fin del algoritmo

Figura 5.5: Inspector secuencial de la estrategia CYT.

idea clave de esta propuesta es que los distintos estamentos (que no familias) son procesa-
dos siguiendo el mismo orden que el algoritmo secuencial. El vector preparado tiene Na

entradas y se utiliza para almacenar el número de estamentos que han accedido sobre cada
entrada de a. De este modo, cada vez que se considera un estamento stmtkj , su número
de secuencia asociado será el valor de la entrada xk[j] del vector preparado.

5.3.2 Fase de ejecución del algoritmo CYT

El ejecutor CYT emplea un vector adicional, denominado key, para especificar el orden
de ejecución de los estamentos. Este nuevo vector tiene Na entradas y su contenido se
actualiza a lo largo de la ejecución paralela del lazo. Para una iteración dada, el valor
almacenado en la entrada key[i] se corresponde al número de estamentos que acceden sobre
la entrada a[i] y que ya han sido ejecutados. De este modo, combinando la información del
vector key con la almacenada en la ticket table, se puede determinar para cada estamento
del lazo irregular el instante en que puede ser ejecutado.

La Figura 5.6 muestra un ejemplo de la estructura del ejecutor. El lazo externo (eti-
quetado como L1) es totalmente paralelo y tiene tantas iteraciones como número de pro-
cesadores. En el siguiente lazo (etiquetado como L2), las Nx iteraciones del lazo original
son distribuidas de forma ćıclica sobre el conjunto de procesadores.

Dentro del cuerpo del lazo, la ejecución de cada estamento está precedida por una
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SHARED key,a,x1,x2,ticket

L1 DOALL p = 1, Np

L2 DO j = p, Nx, Np

WHILE (key[a[x1[j]]] �= ticket[1, j])
rutina de espera

END WHILE

. . . = a[x1[j]]�
key[a[x1[j]] + +

WHILE (key[a[x2[j]]] �= ticket[2, j])
rutina de espera

END WHILE

a[x2[j]] = . . .

key[a[x2[j]] + +
END DO

END DOALL

Figura 5.6: Ejecutor paralelo del algoritmo CYT.

rutina de sincronización. Esta rutina comprueba si el número de secuencia asociado a cada
estamento coincide con el almacenado en key. Cuando esta igualdad se cumple, todos los
estamentos pertenecientes a la misma cadena de dependencias han sido ejecutados, por
lo que el estamento considerado puede ser procesado sin riesgo de dependencias. En caso
contrario, se ejecuta una rutina de espera, y a continuación, se vuelve a comprobar la
condición anterior. Mediante esta rutina de espera se establece el tiempo que transcurre
entre dos comprobaciones consecutivas, tiempo en el que no se realiza ninguna operación.
Cuando el estamento considerado es ejecutado, el campo del vector key se incrementa,
permitiendo ejecutar el siguiente estamento de la cadena de dependencias. Mediante el
empleo de esta poĺıtica de ejecución, cada procesador va considerando secuencialmente los
estamentos que le han sido asignados. Esto tiene como inconveniente que, a lo largo de la
ejecución paralela del lazo, un procesador no puede evaluar ni ejecutar aquellos estamentos
posteriores al que está siendo considerado.
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5.3.3 Análisis de eficiencia

Tal y como se ha comentado en la sección previa, el ejecutor del algoritmo CYT realiza
una distribución ćıclica de las iteraciones. Existen dos motivos para la elección de este
esquema de distribución. El primero de ellos se basa en que la distribución ćıclica asegura,
para la mayor parte de los casos, un buen balanceo de la carga computacional. El segundo
motivo es que optimiza los tiempos de espera. Aquellos estamentos asociados a las últimas
iteraciones del lazo tienen, en promedio, un número de secuencia superior a los asociados a
las primeras iteraciones. Esto es debido a que para los últimos estamentos del lazo existe
una mayor probabilidad de que otros estamentos hayan accedido previamente sobre la
misma posición de memoria. De este modo, si en vez de utilizar una distribución ćıclica,
se empleara una por bloques, el tiempo de espera del procesador asignado al último bloque
(últimas iteraciones del lazo) seŕıa mayor que el asignado al primero.

Considerando la estructura modular de esta estrategia, el desacoplo entre la fase de
inspección y la fase de ejecución permite ocultar el coste del inspector en aquellos lazos
para los que se pueda reusar del inspector. Otra gran ventaja de la estrategia CYT es
que considera dependencias entre accesos en vez de entre iteraciones. De este modo, para
una iteración j dada, el estamento stmt1j puede ser ejecutado a pesar de que el estamento
stmt2j no pueda serlo debido a la existencia de dependencias no resueltas.

Otro aspecto que es necesario considerar es el grado de explotación de la jerarqúıa de
memoria de la estrategia CYT. En la Figura 5.6 se puede apreciar que la distribución de las
iteraciones no explota la localidad en los accesos. Del mismo modo, la fase de inspección
no realiza ningún análisis del patrón de acceso, y la información almacenada en la ticket
table es insuficiente para obtener información acerca de su grado de localidad. De este
modo, para un patrón de acceso genérico, el grado de localidad explotado por la técnica
CYT resulta reducido. Dado que cada procesador accede a posiciones arbitrarias de a, es
de esperar que el número de invalidaciones y de falsas comparticiones de ĺıneas cache sea
elevado. Del mismo modo, es de esperar que el número de fallos cache sea, para la mayor
parte de los casos, significativo.

Como conclusión observamos que una importante carencia de esta estrategia es la falta
de mecanismos que permitan mejorar la localidad en los accesos y explotar conveniente-
mente la jerarqúıa de memoria del computador. Este hecho nos ha motivado al desarrollo
de nuevas propuestas que, basadas en la estrategia CYT, permitan solventar eficientemente
esta carencia. El resultado de nuestro trabajo ha derivado en el desarrollo de dos nuevas
estrategias de paralelización que describimos en la siguiente sección.
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5.4 Algoritmos LCYT y LO-LCYT

Nuestras propuestas para la paralelización del lazos parcialmente paralelos adoptan,
como punto de partida, el algoritmo CYT. Hemos centrado nuestro esfuerzo en el desarrollo
de una etapa mejorada de inspección que permita tener en cuenta el grado de localidad
de los accesos. En las nuevas propuestas que realizamos, el ejecutor ya no realiza una
distribución ćıclica de las iteraciones, sino que tiene en cuenta la localidad a la hora de
realizar la distribución. En las siguientes secciones describimos en detalle cada una de
nuestras propuestas.

5.4.1 Fase de inspección del algoritmo LCYT

El inspector que planteamos en esta sección, y que denominamos LCYT (Local CYT),
realiza una doble función. Por una parte, y con el fin de realizar la distribución eficiente
de la carga computacional sobre los procesadores, analiza el patrón de acceso a memoria
asociado a la ejecución del lazo irregular. Esta distribución debe dar lugar a un alto grado
de localidad en los accesos y a un buen balanceo. Para cumplir este objetivo empleamos un
grafo que representa el patrón de accesos. La segunda meta que debe alcanzarse consiste
en la determinación de las dependencias de datos existentes en el lazo original, y en la
elaboración de un esquema de ejecución paralelo que permita respetarlas aprovechando
el máximo paralelismo. Para ello empleamos una ticket table para clasificar cada una
de sus entradas y preservar las dependencias que puedan existir. La organización de
nuestra propuesta de inspector consta de tres etapas en las que se elaboran y procesan
ambas estructuras de datos. Estas etapas son la construcción del grafo de accesos, el
particionamiento del grafo de acceso y la creación de la Ticket Table. A continuación
describimos el funcionamiento de cada una de ellas.

1. Construcción del grafo de accesos. Con el fin de mejorar la localidad en los
accesos, realizamos una división del vector a en bloques de NmultNL entradas. Siendo
NL el número de entradas de a existentes en una ĺınea cache y Nmult un número
entero mayor o igual que la unidad. El valor concreto de NL dependerá de las
caracteŕısticas de la cache del sistema sobre el que el código va a ser ejecutado.

Representamos los accesos realizados sobre cada uno de estos bloques mediante un
grafo, de forma que cada nodo representa un bloque de a. Dos nodos están unidos
por un vértice cuando ambos contienen entradas que son accedidas en la misma
iteración. Denominamos a este grafo como grafo de acceso. El grafo de acceso
es un grafo pesado tanto en nodos como en vértices. El peso de cada nodo es el
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número de iteraciones que acceden sobre el bloque asociado mediante operaciones
de escritura. Con el propósito de clasificar las iteraciones del lazo, utilizamos una
estructura auxiliar en forma de tabla que nos permite almacenar, para cada nodo,
los ı́ndices de las iteraciones que acceden sobre el mismo. Por otra parte, el peso de
cada vértice representa el número de veces que ambos son accedidos dentro de una
misma iteración.

Aśı pues, los nodos del grafo de acceso dan idea del espacio de indireccionamiento
existente, mientras que los vértices informan acerca de la estructura del patrón de
acceso del lazo irregular. Mediante el grafo de acceso tenemos una representación
simplificada del patrón de acceso, cuya precisión puede ser establecida mediante
el parámetro NL. Conforme disminuimos el valor de este parámetro, se obtiene
una representación más detallada del patrón, a costa de aumentar el espacio de
almacenamiento del grafo.

2. Particionamiento del grafo de acceso. Dado que cada nodo tiene asociado el
conjunto de iteraciones que acceden sobre el mismo mediante escrituras, el particio-
namiento de este grafo implica la distribución de los nodos sobre los procesadores y,
consiguientemente, la distribución de las iteraciones del lazo. El algoritmo de par-
ticionamiento debe obtener una distribución balanceada de los nodos y minimizar
el número de vértices cortados por la partición, es decir, se debe evitar que nodos
unidos por un vértice estén asignados a particiones diferentes. El primero de estos
requisitos implica un correcto balanceo de la carga computacional, mientras que el
segundo conlleva una reducción del número de invalidaciones en memoria cache y
un aumento en el reuso.

Adicionalmente, y dado que cada nodo representa un número de entradas igual o
múltiplo del tamaño de ĺınea cache, conseguimos obtener una mejora en la localidad
en los accesos a los datos, eliminando la falsa compartición de ĺıneas cache.

Para llevar a cabo este particionamiento hemos utilizado el programa pmetis [74],
el cual forma parte de la libreŕıa METIS. Esta distribución ofrece un conjunto de
herramientas para llevar a cabo el análisis y particionamiento de grafos. Hemos
elegido el programa pmetis debido a que resulta el más adecuado para los ejemplos
considerados, y nos ofrece una implementación paralela del particionador. De forma
más concreta, este programa emplea la estrategia de particionamiento de multilevel
recursive bisection [12], la cual consta de tres etapas:

2.1. La primera etapa, denominada fase de coarsening, tiene como objetivo reducir
el tamaño del grafo y hacer más sencillo y rápido su particionamiento. De
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este modo, se realiza la fusión, en un único elemento, de distintos conjuntos de
nodos. Esta operación se realiza preservando la conectividad con el resto de los
nodos del grafo, por lo que el grafo resultante sigue representando el patrón de
acceso, pero ahora de un modo más simplificado. Esta operación es equivalente
a agrupar, de forma local, los distintos bloques de a, los cuales pasan a formar
un nuevo bloque con una longitud de bloque mayor o múltiplo de la original.

2.2. La segunda etapa implica un particionamiento del grafo reducido. El proceso
de particionamiento debe tener en cuenta el peso de los vértices y de los nodos
del grafo. El programa pmetis realiza este proceso mediante el algoritmo de
particionamiento propuesto por Simon et al. [111].

2.3. En la última etapa, el grafo particionado es transformado en el original. Esta
operación se realiza mediante la operación de uncoarsening, la cual realiza el
procedimiento inverso a la primera etapa: aquellos nodos que fueron fusionados
son ahora divididos en sus nodos primitivos. Dado que esta operación se realiza
sobre el grafo particionado, el resultado final consiste en la distribución de todos
los nodos sobre el espacio de particionamiento.

3. Creación de la Ticket Table . El proceso de creación de esta tabla es idéntico
al empleado por el algoritmo CYT. El resultado es una tabla de dependencias con
Nx ∗Nstmt entradas, siendo Nx el número de iteraciones del lazo y Nstmt el número
de familias de estamentos que conforman su cuerpo. El proceso de creación de esta
tabla es independiente al de las fases previas, por lo que puede realizarse en paralelo
con las mismas.

Vamos a considerar el código mostrado en la Figura 5.1(c) con Nstmt = 2, y empleare-
mos los vectores de indirección de la Figura 5.3. El contenido de la Ticket Table asociada
a este ejemplo es la de la Figura 5.4, mientras que la Figura 5.7 representa la distribución
de las entradas de la matriz a sobre los nodos del grafo. Nótese que aparece indicado el
peso de cada nodo y vértice, junto con su particionamiento en dos conjuntos asociados a
cada procesador

5.4.2 Fase de inspección del algoritmo LO-LCYT

De todas las etapas del algoritmo LCYT, es el particionamiento del grafo la fase más
costosa. La complejidad de la misma depende del número de nodos del grafo, que es
�Na/(NmultNL)�. Esta complejidad puede ser reducida aumentando el valor de Nmult,
pero esto puede conllevar problemas de desbalanceo de carga.
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Figura 5.7: Representación del patrón de acceso mediante un grafo.

Con el propósito de reducir el coste computacional del algoritmo LCYT, hemos desarro-
llado una variante del mismo, denominada algoritmo LO-LCYT (Low Overhead Local CYT),
que realiza un particionamiento del grafo utilizando un procedimiento menos costoso. De
esta forma, el coste del inspector puede ser reducido significativamente a costa de obtener
una solución más imprecisa, y por lo tanto, un ejecutor paralelo menos eficiente.

A diferencia del algoritmo LCYT, para realizar la distribución de las iteraciones únicamente
consideraremos los accesos de escritura. La primera y segunda etapa del algoritmo LCYT

son reemplazadas por las siguientes fases:

1. Distribución del espacio de indireccionamiento. El vector a es nuevamente
divido en NL ∗ Nmult bloques. Cada uno de estos bloques equivale a un nodo de la
representación anterior.

2. Distribución de las iteraciones. Los bloques anteriores se distribuyen de forma
ćıclica sobre los procesadores. De esta forma, cada procesador tiene asignado un
conjunto de bloques de a y realiza todas las iteraciones que acceden a los mismos
mediante operaciones de escritura.

La tercera fase del algoritmo LO-LCYT es la creación de la Ticket Table, que se realiza de
idéntica manera a la propuesta previa. Esta fase se puede realizar en paralelo con las dos
anteriores.

Es necesario destacar que esta propuesta no realiza ninguna consideración respecto
al número de iteraciones asociado a cada uno de los bloques, es decir, no considera la
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optimización en el balanceo de la carga computacional. Sin embargo, y dado que se realiza
una distribución ćıclica de los nodos, para un gran número de situaciones el balanceo de
la carga resulta aceptable.

Aumentando el valor del parámetro Nmult se puede cambiar el tamaño de bloque,
incrementando aśı la localidad en los accesos dado que estos se realizan sobre posiciones
de memoria mucho más próximas entre śı. Sin embargo, un aumento en Nmult tiene como
inconveniente un peor balanceo de la carga. Aśı pues, es necesario obtener un correcto
equilibrio entre ambos factores (localidad en los accesos y balanceo de la carga) mediante
la elección del valor más adecuado de Nmult.

Dado que no utiliza un algoritmo de particionamiento, la complejidad del inspector
LO-LCYT depende de Nx, el número de iteraciones del lazo. En general esta complejidad
será menor que la del algoritmo LCYT, excepto para aquellos casos en los que Na � Nx.

5.4.3 Fase de ejecución

Ambas propuestas tienen el mismo ejecutor, que utiliza la información de la Ticket
Table para preservar las dependencias de datos en las ejecución paralela del lazo. Consi-
guientemente, todas las iteraciones son ejecutadas en paralelo, con la excepción de aquellas
que originen dependencias.

La Figura 5.8 muestra el pseudocódigo del ejecutor. El lazo más externo tiene tantas
iteraciones como número de procesadores utilizados. El uso de este lazo permite identificar
cada procesador mediante el valor p del ı́ndice del lazo. La principal diferencia entre
esta propuesta y la utilizada en la estrategia CYT (Figura 5.8), es que ahora las distintas
iteraciones del lazo han sido previamente asignadas por el inspector. Denominamos xp

1 y
xp

2 a los vectores de indirección asignados al p-ésimo procesador. Nótese que el número
de entradas de estos vectores puede ser distinto para cada procesador. Con el fin de que
todos los procesadores recorran el espacio de indireccionamiento que tiene asignado, el
parámetro Nx tiene ahora Np entradas, siendo cada una de ellas el número de estamentos
de cada familia asignados a cada procesador. De este modo, se verifica que,

‖ xp
1 ‖=‖ xp

2 ‖= Nx[p] ∀p ∈ [1, Np] (5.2)

5.4.4 Evaluación del rendimiento

En esta sección se comparan experimentalmente las estrategias CYT, LCYT y LO-LCYT.
Comenzaremos con una descripción de las condiciones en las que hemos realizado dichas
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SHARED key,a,xNp

1 ,xNp

2 ,ticket

DOALL p = 1, Np

DO j = 1, Nx[p]
WHILE (key[a[xp

1[j]]] �= ticket(1, j))
rutina de espera

END WHILE

. . . = a[xp
1[j]]�

key[a[xp
1[j]] + +

WHILE (key[a[xp
2[j]]] �= ticket(2, j))

rutina de espera

END WHILE

a[xp
2[j]] = . . .

key[a[xp
2[j]] + +

END DO

END DOALL

Figura 5.8: Ejecutor paralelo de los algoritmos LCYT y LO-LCYT.

comparaciones. Posteriormente, evaluaremos el rendimiento de cada una de ellas. Co-
mo criterios de comparación utilizaremos el rendimiento computacional, el nivel de reuso
cache, el nivel de falsa compartición de ĺıneas cache y el balanceo de la carga. En esta
sección también se abordará el impacto del coste del inspector en el rendimiento neto de
cada una de las propuestas.

Condiciones experimentales

Existen tres factores que determinan en gran medida el rendimiento de un código
irregular paralelo. Estos son: el tamaño del lazo, su coste computacional y el patrón de
acceso a memoria. Con el fin de evaluar la influencia de cada uno de estos factores, y
siguiendo los mismos pasos que otros autores [26, 150], hemos utilizado el lazo sintético
mostrado en la Figura 5.9. El parámetro Nx representa el tamaño del lazo, W está
asociado al coste computacional asociado a cada iteración, y el vector x determina el
patrón de acceso a memoria.

La estructura de este lazo sintético es muy similar al de las rutinas de resolución de
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DO j = 1, Nx

tmp1 = a[x[2j − 1]]
a[x[2j]] = tmp2
DO w = 1, W

carga de trabajo

END DO

END DO

Figura 5.9: Código irregular de prueba.

sistemas de ecuaciones lineales dispersos. Ejemplo de estas rutinas son lsol, ldsol y ldsoll

de la libreŕıa Sparskit [122]. Adicionalmente, existen en el mercado un gran número
de aplicaciones que emplean esta clase de rutinas. Como ejemplos podemos citar las
aplicaciones de programación lineal, códigos de elementos o diferencias finitas, problemas
de optimización, etc.

Con el propósito de aproximar nuestro código de evaluación a una situación lo más
cercana posible a un entorno real, hemos utilizado como vectores de indirección matrices
extráıdas de la libreŕıa Harwell-Boeing [37]. Tal y como se ha comentado con anterioridad,
estas matrices representan patrones de acceso extráıdos de aplicaciones reales. Adicional-
mente, y con objeto de aislar e identificar el efecto en el rendimiento de ciertos parámetros
cŕıticos, hemos desarrollado un conjunto adicional de matrices sintéticas. En total, y de
forma más espećıfica, hemos utilizado cinco patrones de acceso reales y cuatro sintéticos.
Las principales caracteŕısticas de los mismos se muestran en la Tabla 5.1. En esta tabla

Matriz 2 × Nx Na CC CC ∗ 100/Nx

gemat1 47368 4929 4938 20.85
gemat12 33110 4929 49 0.30
mbeacxc 49920 496 487 1.95
beaflw 53402 507 500 1.87

psmigr 2 540022 3140 2626 0.97
25600 U 25600 25600 9 0.07

25600 90 10 25600 25600 45 0.35
51200 U 51200 51200 11 0.04

51200 90 10 51200 51200 46 0.18

Tabla 5.1: Caracteŕısticas de las matrices de prueba.
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aparece un campo etiquetado como CC que definimos a continuación.

Definición 5.4.1 Definimos camino cŕıtico de un patrón de acceso, y lo denotamos como CC
a la longitud de la mayor cadena de dependencias del lazo. �

El camino cŕıtico da una indicación del grado de paralelismo de un lazo irregular. En el
caso de que CC = 1 el lazo es totalmente paralelo, mientras que si CC = Nx el lazo es
completamente secuencial. Frecuentemente, este valor suele aparecer normalizado por el
número de iteraciones del lazo. La última columna de la tabla muestra esta cantidad.

Retomando las propiedades de los patrones de acceso sintéticos, estos pueden clasifi-
carse en dos grupos denominados uniformes y no uniformes. Los patrones de acceso
uniformes, denotados con la terminación “U”, han sido generados aleatoriamente asumien-
do que todas las entradas de la matriz a tienen la misma probabilidad de ser accedidas.
En el caso de los patrones de acceso no uniformes, se aumentó la probabilidad de acceso a
ciertas entradas de a. Concretamente, para estos patrones, el 90% de los accesos se reali-
zan únicamente sobre el 10% de las entradas de a y se denotan con la terminación “90 10”.
La asignación y distribución de todos estos accesos se ha realizado de forma aleatoria. El
motivo del uso de patrones de acceso no homogéneo es el favorecer la presencia de hot
spots, es decir, de regiones de memoria frecuentemente accedidas que originan un gran
número de dependencias de datos. Este hecho queda patente en la Tabla 5.1, en donde se
puede apreciar que el camino cŕıtico es mucho mayor para los patrones de acceso sintéticos
no uniformes.

Como plataforma de evaluación se ha utilizado una Silicon Graphics Origin 2000 con
procesadores MIPS R10000 a 250MHz. Los códigos de prueba se escribieron en Fortran
77 con el compilador MIPSpro f77 v7.4 y se paralelizaron utilizando las directivas de
OpenMP. Todos los datos fueron alineados a nivel de cache mediante la opción de compi-
lación “-aling128”.

En nuestro caso, el tiempo de ejecución de cada iteración T se puede modificar a través
del parámetro W . Más concretamente, el tiempo de ejecución de cada iteración del lazo
es modelado por la siguiente ecuación:

T (W ) � 8 ∗ 10−5(1 + W ) ms (5.3)

Experimentalmente, hemos evaluado el coste del los lazos irregulares existentes en las ruti-
nas de la libreŕıa SparsKit. Estos costes, expresados en tiempo de ejecución por iteración,
están comprendidos en nuestro código de prueba para valores de W en el rango de 5 a 30
unidades.
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Figura 5.10: Porcentaje de reducción en el tiempo de ejecución para 8 procesadores.

Resultados experimentales

La Figura 5.10 muestra el porcentaje de reducción en el tiempo de ejecución de las
propuestas LCYT y LO-LCYT respecto a la técnica CYT. En esta figura denotamos entre
paréntesis el número ĺıneas cache asignadas a cada nodo. Por ejemplo, la serie etiquetada
como LCYT(4) indica que Nmult = 4. Analizando los resultados obtenidos, se puede apreciar
que el rendimiento de la técnica LCYT aumenta conforme más exacta es la representación
del patrón de acceso, es decir, cuanto menor sea el parámetro Nmult, obteniendo el mejor
rendimiento para Nmult = 1. Para el caso del algoritmo LO-LCYT, los mejores resultados se
obtienen para un tamaño de bloque equivalente a dos ĺıneas cache, es decir, para Nmult = 2.
Para valores más pequeños, la pérdida en la localidad hace que el código paralelo sea más
ineficiente, mientras que para valores superiores, el balanceo de la carga es el principal
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factor que limita el rendimiento.

Desde el punto de vista de la precisión de ambas propuestas, el algoritmo LCYT analiza
todos los accesos del patrón de indirección, mientras que la técnica LO-LCYT únicamente
considera los accesos de escritura. Desde esta perspectiva, el análisis del algoritmo LCYT es
mucho más preciso, lo que justifica los mejores tiempos de ejecución alcanzados mediante
esta propuesta.

Consideraremos el grado de mejora obtenido respecto al algoritmo CYT. Las mayores
reducciones en los tiempo de ejecución se obtienen para lazos con menor coste por iteración
(valores pequeños de W ). Debido al reducido coste del cuerpo del lazo, el modo de
indireccionamento tiene un mayor impacto sobre la eficiencia del código. Conforme W

aumenta, este coste tiene una menor repercusión, pasando a ser el balanceo de la carga y
el tiempo de espera asociado a las operaciones de sincronización los factores determinantes
en el rendimiento del lazo. Para cuantificar el grado de balanceo de carga de nuestro lazo
irregular, introducimos la magnitud r.

r =
Nx

Np ∗ Itmax
(5.4)

Donde Itmax representa el máximo número de iteraciones asignadas a un procesador. De
este modo tenemos que 0 < r ≤ 1, alcanzando para un valor igual a la unidad el balanceo
de carga óptimo. La Tabla 5.2 muestra el valor de r para los algoritmos LCYT y LO-LCYT

con Np = 8. Dado que el algoritmo CYT realiza la distribución de las iteraciones de forma
ćıclica, el balanceo de la carga es muy próximo a la unidad, motivo por el cual no fue

LCYT(NL) LO-LCYT(Nmult)Matriz
NL=1 NL=2 NL=4 Nmult=1 Nmult=2 Nmult=4

gemat1 .971 .912 .854 .948 .941 .920
gemat12 .985 .918 .822 .956 .953 .922
mbeacxc .639 .550 .331 .555 .643 .336
beaflw .582 .553 .332 .568 .644 .338

psmigr 2 .919 .853 .768 .797 .711 .699
25600 U .997 .988 .956 .972 .973 .958

25600 90 10 .982 .981 .947 .913 .925 .926
51200 U .997 .992 .977 .968 .983 .975

51200 90 10 .998 .983 .985 .909 .963 .953

Tabla 5.2: Balanceo de carga de las estrategias LCYT y LO-LCYT.
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Figura 5.11: Rendimiento a nivel de memoria cache de las tres estrategias.

incluido en la tabla. Analizando el balanceo obtenido para el resto de las propuestas, se
puede apreciar que, en general, el balanceo de carga de los algoritmos LCYT y LO-LCYT

alcanza unos valores próximos al óptimo. La única excepción son aquellas matrices con
un valor de Na reducido, como, por ejemplo, la mbeacxc y la beaflw. Para estos casos, el
número de nodos del grafo es reducido, lo que dificulta la obtención de una distribución
óptima de a.

La reducción en los tiempos de ejecución mostrada en la Figura 5.10 es una conse-
cuencia directa de la mejora en la localidad en los datos de nuestras propuestas. Con el
fin de evaluar el grado de explotación de la jerarqúıa de memoria de cada una de ellas,
hemos utilizado los contadores de eventos del MIPS R10000 [153] para medir, en el ejecutor
paralelo, los fallos de memoria cache primaria y secundaria, aśı como el número de inva-
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lidaciones de ĺıneas de cache secundaria. La Figura 5.11 muestra los resultados de estas
medidas para el algoritmo LCYT con Nmult = 1 y para el algoritmo LO-LCYT con Nmult = 2.
Estas medidas están normalizadas respecto al algoritmo CYT y se corresponden con una
ejecución utilizando 8 procesadores. Se puede apreciar como la reducción en el número
de fallos cache y de invalidaciones es muy significativa en todos los casos. Esta mejora
es mayor para las matrices de la Harwell-Boeing, debido a que Na � Nx y, consiguiente-
mente, la probabilidad de reuso es mayor. Para la matriz gemat12 se obtienen los mejores
resultados para todos los casos, y se alcanzan las mayores reducciones en el tiempo de
ejecución, demostrando la importancia de la jerarqúıa de memoria en el rendimiento del
ejecutor paralelo.

La Figura 5.12 muestra las aceleraciones obtenidas por nuestro ejecutor para los al-
goritmos CYT, LCYT con Nmult = 1 y LO-LCYT con Nmult = 2. Cada una de las gráficas
se corresponden con un valor distinto de carga de trabajo y todas ellas fueron realizadas
utilizando 8 procesadores. En general, el algoritmo LCYT obtiene los mejores resultados,
mientras que el algoritmo LO-LCYT obtiene resultados aceptables en la práctica totali-
dad de los casos. Nuevamente podemos apreciar que ambas propuestas alcanzan mejores
aceleraciones cuando la carga de trabajo del lazo es pequeña.

Debido a la existencia de dependencias de datos, la máxima aceleración que podemos
extraer está limitada por el grado de paralelismo existente en el lazo. De este modo, es de
esperar que la longitud de camino cŕıtico influya de manera significativa en el rendimiento
de todas las estrategias. Sin embargo, esta influencia no tiene por qué ser la única. Otro
factor importante es el modo en que se distribuyen las iteraciones entre los procesadores
(o equivalentemente, el modo en que las iteraciones están asociadas a uno u otro bloque de
a). La elección del esquema de distribución determina el número de sincronizaciones que
debe realizar cada procesador y, por lo tanto, repercute fuertemente sobre el rendimiento
del programa. Considerando los resultados obtenidos, la estrategia CYT presenta un mejor
rendimiento para las matrices sintéticas, que son las que tienen asociado un menor camino
cŕıtico. Del mismo modo, esta estrategia muestra un peor comportamiento para la matriz
gemat1, con la que el camino cŕıtico es mayor. Finalmente, hay que destacar que las
aceleraciones aumentan conforme lo hace la carga de trabajo del lazo irregular, ya que
conforme aumenta el parámetro W , el coste asociado a las rutinas de paralelización tiene
un menor peso en el tiempo total de ejecución.

Un nuevo factor que es necesario considerar es el coste temporal del inspector para cada
estrategia. T́ıpicamente, en aquellos códigos que contienen lazos irregulares parcialmente
paralelos, estos lazos son ejecutados en procesos iterativos en los que el patrón de acceso
no sufre modificaciones. En este tipo de casos, la información del inspector puede ser
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Figura 5.12: Aceleraciones obtenidas con 8 procesadores para diferentes cargas
de trabajo.

reutilizada, disminuyendo su coste en la ejecución del programa paralelo. Un ejemplo de
esta situación pueden ser los de resolución de sistemas lineales dispersos. Si Nit es el
número de veces que el código es ejecutado, y asumiendo un reuso del inspector, el tiempo
total de ejecución (ttot), es:

ttot(Nit) = Tinsp + Nit ∗ Tejec (5.5)

Donde Tinsp y Tejec son, respectivamente, el tiempo de ejecución del inspector y del ejecu-
tor. En nuestro caso, hemos obtenido el valor de ttot para un rango comprendido entre 1
y 100 iteraciones. La Figura 5.13 muestra el tiempo de ejecución total para las estrategias
CYT, LCYT con Nmult = 1 y LO-LCYT con Nmult = 2. Analizando los resultados de la
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Figura 5.13: Tiempo total de ejecución para 8 procesadores.

Figura 5.13, el tiempo total de ejecución de los algoritmos LCYT y LO-LCYT son siempre
menores que los del algoritmo CYT para las matrices de la libreŕıa Harwell-Boeing. Como
es de esperar, esta diferencia aumenta conforme el coste del lazo disminuye. Hemos uti-
lizado las matrices gemat12 y 51200 U como ejemplos ilustrativos de patrones de acceso
reales y sintéticos. Se puede apreciar que el algoritmo LCYT obtiene los mejores resultados
para la matriz gemat12 para todas las situaciones debido a que el número de entradas de
a (y consiguientemente el número de nodos) es reducido. Esto hace que el grafo asociado
al patrón de acceso sea pequeño y que el coste del proceso de inspección (especialmente el
coste del particionamiento) no resulte elevado. Respecto a las matrices sintéticas, y dado
que Na es mucho mayor, el coste del inspector del algoritmo LCYT es más importante, por
lo que únicamente supera al CYT cuando existe reuso del ejecutor. Espećıficamente, para
un W = 30 son necesarias 20 iteraciones, mientras que para W = 70 este valor aumenta
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a 26. Bajo este umbral, la estrategia más eficiente es LO-LCYT.

La Tabla 5.3 muestra el impacto del coste del inspector, para diferentes valores de W ,
con todas las matrices que hemos utilizado. Esta tabla contiene el número de iteraciones
(Nit) necesarias para que el tiempo de ejecución total de los algoritmos LCYT y LO-LCYT

sea menor que el existente para el CYT. En el caso de que Nit = 1, el tiempo de ejecución
es siempre menor y no es necesario reutilizar el inspector. El valor de Nit igual a la unidad
se alcanza para todas las matrices de la Harwell–Boeing, y con la estrategia LO-LCYT,
para todas las matrices sintéticas excepto si W = 70. Una entrada representada por “-”
significa que el tiempo total de ejecución de la propuesta nunca es inferior al del CYT.
Esta situación únicamente se da para la matriz psmigr 2 con la estrategia LO-LCYT para
W ≥ 70.

Los números representados entre paréntesis en la tabla representan el número de ite-
raciones para el que la estrategia LCYT supera a la LO-LCYT. Observando los resultados
obtenidos, apreciamos que la estrategia LCYT es superior a LO-LCYT para la práctica tota-
lidad de patrones de acceso reales, mientras que para las matrices sintéticas, es necesario
reusar el inspector. Esto es debido a que para esta familia de matrices se tiene que
Na = 2Nx por lo que el coste de procesamiento del inspector LCYT es importante.

Del mismo modo que en la estrategia CYT, nuestras propuestas tienen como incon-
veniente la serialización de los accesos de lectura después de una lectura, los cuales no
originan dependencias. En [150] Xu y Chaudhary proponen una mejora de la estrategia
CYT en la que estas dependencias no son serializadas. A pesar de que en este trabajo no

W = 30 W = 50 W = 70
Matriz

LCYT LO-LCYT LCYT LO-LCYT LCYT LO-LCYT

gemat1 1 (2) 1 1 (1) 1 1 (2) 1
gemat12 1 (1) 1 1 (1) 1 1 (1) 1
mbeacxc 1 (1) 1 1 (1) 1 1 (1) 1
beaflw 1 (1) 1 1 (1) 1 1 (1) 2

psmigr 2 1 (1) 1 1 (-) 1 - (-) 1
25600 U 18 (49) 1 21 (49) 1 31 (56) 2
25600 90 17 (48) 1 23 (56) 1 46 (75) 3
51200 U 20 (49) 1 22 (56) 1 26 (64) 1
51200 90 18 (47) 1 22 (56) 1 33 (71) 2

Tabla 5.3: Umbral de iteraciones para superar la estrategia CYT.
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hemos considerado la adaptación de nuestras propuestas a esta nueva estrategia, dicha
operación puede ser realizada de un modo inmediato, permitiendo superar esta limitación
y aumentar la eficiencia de las estrategias LCYT y LO-LCYT.

5.5 Uso del IARD para la mejora del rendimiento

En esta sección evaluamos la capacidad de la representación IARD para caracterizar
el tipo de lazos discutido en este caṕıtulo. Para los códigos irregulares que tienen una
única indirección, la traza de acceso a memoria coincide con los valores almacenados en la
misma. En estos casos, el procedimiento consiste en analizar el contenido de la indirección,
caracterizar el patrón de acceso y ejecutar, con la información generada en el proceso de
análisis, el lazo paralelo.

Cuando existe más de un vector de indirección el procedimiento anterior deja de ser
válido, dado que, como veremos a continuación, no es posible combinar la información de
dos representaciones IARD para obtener el patrón de acceso del programa. Comenzamos
nuestro estudio con el análisis del código de la Figura 5.1(a) que muestra un lazo irregular
con dos indirecciones. Como se vio previamente, en función de los valores de x1 y x2

se pueden originar cualquiera de los tres tipos de dependencias de datos. Mediante una
caracterización IARD independiente de los vectores x1 y x2, y dado que no se almacenan los
valores concretos de las entradas de estos vectores, no es posible determinar si la entrada
x1[j] coincide con la x2[j′] para unas iteraciones j y j′ dadas.

La única posibilidad de análisis de este tipo de lazo es la generación de una carac-
terización IARD conjunta de ambas indirecciones. En la siguiente sección profundizamos
en este campo mediante el desarrollo de una propuesta de caracterización IARD para un
lazo con dos o más indirecciones. Vamos a suponer que las lecturas generan las mismas
dependencias que las escrituras, y por lo tanto, el tipo concreto de acceso de cada familia
de estamentos es irrelevante dentro de nuestro análisis.

5.5.1 Representación IARD de dos indirecciones

Para este tipo de lazos hemos desarrollado una nueva técnica de paralelización basada
en el concepto de slice. La esencia de este concepto radica en que un slice agrupa un
conjunto de entradas del vector de indirección para los que no se originan dependencias.

En nuestro caso pretendemos extender la definición de slice a lazos con dos o más
indirecciones. Para este caso, un slice contendrá conjuntos de entradas contiguas de cada
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indirección que no originan dependencias. A modo de ejemplo, vamos a considerar el código
de la Figura 5.1(a) en el cual tenemos dos indirecciones. Dado que inicialmente estamos
considerando lecturas serializadas, imponemos como condición que todos los accesos a
memoria, dentro de cada slice, se realicen sobre distintas entradas. Para este caso, cada
slice contiene el siguiente conjunto de entradas:

Si = {[jx1
i , jx1

i+1), [j
x2
i , jx2

i+1)}, 1 ≤ i ≤ NS (5.6)

Tal que,

∀ jx1 , kx1 , jx2 , kx2 ∈ Si, jx1 �= kx1 & jx2 �= kx2 ,

x1[jx1 ] �= x1[kx1 ] & x1[jx1 ] �= x2[kx2 ] & x2[jx2 ] �= x2[kx2 ] (5.7)

De acuerdo con esta definición, para cada slice se puede ejecutar cualquier estamento,
tanto asociado al vector x1 como al vector x2, sin que existan dependencias de datos.
Adicionalmente, imponemos la siguiente condición:

∃ {jx1 , jx2} ∈ Si, {kx1 , kx2} ∈ Si−1 / x1[jx1 ] = x1[kx1 ] | x1[jx1 ] = x2[kx2 ] |
x2[jx2 ] = x2[kx2 ] | x2[jx2 ] = x1[kx1 ] ∀i ∈ (1, NS ] (5.8)

Donde “|” es el operador OR; por lo que de las cuatro igualdades de la Ecuación 5.8 al
menos una de ellas se verifica en cada slice.

Para cada vector de indirección xk, definimos el vector densidad ρk, como el que
contiene en su entrada k-ésima el número de entradas de xk asociadas al k-ésimo slice.
A partir de este vector, se puede producir el vector de densidad acumulada del k-ésimo
estamento, ρini

k , definido como:

ρini
k [s] = 1 +

s−1∑

i=1

ρk[i] (5.9)

Una vez generalizado el concepto de slice, el siguiente paso es el desarrollo de un algo-
ritmo que permita clasificar las entradas de los vectores de indirección. Este algoritmo,
al que hemos denominado CS3, puede derivarse adaptando el algoritmo clásico del IARD

(algoritmo CS descrito en la Sección 2.3). El único cambio realizado consiste en que ahora
el algoritmo contempla los accesos a memoria de todos los vectores de indirección. La
Figura 5.14 muestra el pseudocódigo de nuestra propuesta.

Dado que no establecemos ninguna distinción entre las operaciones de lectura y es-
critura, no es necesario clasificar los accesos de modo diferente. Cuando una de estas
operaciones se repite (existe “solape” entre los accesos) se pasa a aumentar el número de
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Algoritmo CS3

entrada

{x1, x2, . . . xNstmt} vectores de indirección
salida

{u, l, , ρ1, ρ2 . . . ρNstmt} representación por slices
inicio del algoritmo

s = 1
flag[1 : Na] = 0
buffer = ∅
DO j = 1, Nx

DO k = 1, Nstmt

IF (a[xk[j]] = s)
{u[s], l[s], ρ1[s], ρ2[s] . . . ρNstmt [s]} ←− caracteriza slice(buffer)
buffer = ∅
s = s + 1

END IF

buffer ←− xk[j]
flag[xk[j]] = s

END DO

END DO

fin del algoritmo

Figura 5.14: Pseudocódigo del algoritmo de clasificación por slices de varias
indirecciones (CS3).

slice. Previamente, la función caracteriza slice, introducida en la Sección 2.3.1, devuelve
la entrada máxima y mı́nima accedida en el slice procesado y el número de entradas de
cada uno de los vectores de indirección. A continuación, del mismo modo que el algoritmo
CS, se realiza un aumento de slice y se repite el proceso anterior.

El resultado devuelto por este algoritmo consiste en el conjunto de elementos {u, l, ρ1,

ρ2 . . . ρNstmt}. Aplicando el algoritmo EH (introducido en la Sección 2.4.1) a los vector
u y l obtenemos la representación IARD del lazo irregular con Nstmt indirecciones. Esta
representación estará compuesta por el conjunto {Eu, E l, ρ1, ρ2 . . .ρNstmt} de 2NE+NstmtNS

elementos.
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SHARED: ρini, ρini − 1, a, x1, x2

DO s = 1, NS

DOALL k = 1, Nstmt

DOALL j = ρini
k [s], ρini

k [s + 1] − 1
ejecuta: stmtkj

END DOALL

END DOALL

BARRIER

END DO

Figura 5.15: Ejecutor paralelo para una representación por slices de dos indirecciones.

5.5.2 Ejecutor paralelo

Asumamos que los vectores de indirección se agrupan en slices siguiendo el criterio
anterior. Entonces, y de acuerdo con su definición, todas las entradas de un mismo sli-
ce se pueden ejecutar en paralelo, y como no guardan ningún tipo de dependencia, el
orden en que son ejecutadas puede ser totalmente arbitrario. De este modo, el ejecutor
paralelo puede escribirse tal y como se muestra en la Figura 5.15. En el ejecutor los lazos
internos son totalmente paralelos, mientras que el lazo más externo es el que introduce las
sincronizaciones. Nótese que después de procesar cada uno de los slices siempre es nece-
sario ejecutar una operación de sincronización. En una versión paralela más optimizada,
y dado que todas las entradas son independientes entre si, los dos lazos internos paralelos
se pueden fusionar en uno, reduciendo el coste asociado al control del lazo.

5.5.3 Análisis de eficiencia

Hemos evaluado nuestra propuesta con una muestra de patrones de acceso reales y
sintéticos. Como ejemplo de patrones de acceso reales, hemos utilizado los asociados a las
matrices bcsstk14, beaflw y psmigr 2. Por otra parte, como patrones de acceso sintéticos
utilizamos las matrices 25600 90 y 25600 U. Las matrices están originalmente almacenadas
en formato CCS, de modo que el vector fila, con Nx entradas, fue el empleado para generar
los vectores de indirección. El algoritmo que hemos utilizado para producir dichos vectores
de indirección se muestra en la Figura 5.16. El lazo más externo recorre todos los elementos
del vector Nx, y mediante el lazo interno sus entradas se distribuyen ćıclicamente entre
los Nstmt vectores de indirección. En nuestro caso, y dado que hemos utilizado el código
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de prueba mostrado en la Figura 5.1(a), tenemos que Nstmt = 2.

El número de slices obtenido para cada una de las matrices se muestra en la Tabla 5.4.
En general, este número es elevado para todas las matrices. Cabe destacar especialmente
el caso de las matrices sintéticas, para las que la matriz 25600 90 triplica el número de
slices de la matriz 25600 U. Nuevamente podemos ver la influencia de la presencia de hot
spots en la cantidad de paralelismo extráıdo.

La Figura 5.17 muestra el patrón de acceso y el número de entradas ocupadas en cada
slice para las matrices bcsstk14, beaflw y 25600 90. Podemos apreciar cómo el número de
entradas dentro de cada slice es muy reducido. Este hecho hace que el código paralelo
sea muy poco eficiente, ya que la carga computacional asociada al procesamiento de cada
slice es pequeña y comparable al coste de la operación de sincronización. Adicionalmente,
la localidad en los accesos al vector a es muy pobre, dado que, hasta el momento no se ha
establecido ningún criterio de distribución de los estamentos.

Debido a los pobres resultados obtenidos en las pruebas realizadas, hemos decidido no
incluir los tiempos de ejecución y aceleraciones conseguidas mediante el ejecutor paralelo.
Sin embargo, consideramos interesante incluir los resultados mostrados en términos de
número de slices, ya que servirán como comparativa con los obtenidos mediante otras pro-
puestas. El criterio empleado por el algoritmo CS3 es muy restrictivo, ya que clasifica las
entradas pertenecientes a cada slice de acuerdo con el orden en que son procesadas por el
algoritmo secuencial. Es decir, aunque realiza una paralelización a nivel de estamento, no
permite la reordenación de los mismos. En la siguiente sección se introducen dos propues-
tas que intentan aumentar la eficiencia de esta técnica. Como veremos posteriormente, la
propuesta más eficiente reordena dinámicamente los vectores de indirección, permitiendo
cambiar el orden de ejecución de los estamentos que conforman el lazo irregular.

Matriz bcsstk14 beaflw psmigr 2 25600 90 25600 U
Número de slices 1666 499 3035 383 127

Tabla 5.4: Eficiencia de la clasificación por slices para Nstmt = 2 con distintos
patrones de acceso.
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Algoritmo GENERADOR

entrada

row: vector de almacenamiento de la matriz
salida

{x1, x2, . . . xNstmt}: vectores de indirección
inicio del algoritmo

DO k = 1, Nstmt

tmp = 1
DO j = 1, Nx

IF (mod(j, Nstmt) = k − 1)
xk[tmp] = row[j]

END IF

END DO

tmp + +
END DO

fin del algoritmo

Figura 5.16: Algoritmo de generación de indirecciones.

5.6 Algoritmos OWNCR y SLCSRT

Vamos a abordar la paralelización del lazo de la Figura 5.1(c) asumiendo que todas
las familias de estamentos contienen accesos irregulares sobre la matriz a. Nuevamente, el
tipo de acceso realizado en cada una de las familias es arbitrario, pudiendo ser operaciones
de lectura, de escritura, reducciones irregulares, operaciones de acumulación, etc.

El objetivo de nuestras propuestas va a consistir en aumentar el paralelismo modi-
ficando el orden de ejecución de los estamentos. Para poder realizar esta operación, es
necesario imponer dos restricciones a la estructura del lazo irregular:

1. Cada estamento accede sobre una única entrada de la matriz a, aunque es arbitra-
rio el número y tipo de accesos que cada estamento realiza sobre la misma. Un
ejemplo de estamento con más de un acceso sobre la misma posición de memoria
es la reducción irregular, para las que existen operaciones tanto de lectura como de
escritura.

2. Entre estamentos distintos, las únicas dependencias de datos que pueden existir son
las asociadas a los accesos sobre la matriz a.
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Figura 5.17: Resultado del algoritmo de clasificación por slices.
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SHARED: x1, x2, . . . xNstmt

DOALL p = 1, Npt

DO j = 1, Nx

IF(x1[j] ∈ Ap) ejecuta: stmt1j
IF(x2[j] ∈ Ap) ejecuta: stmt2j

. . .

IF(xNstmt [j] ∈ Ap) ejecuta: stmtNstmt
j

END DO

END DOALL

Figura 5.18: Código paralelo para la regla del propietario.

Bajo estas restricciones, el dominio de aplicación de nuestras nuevas propuestas es algo
más limitado que el existente para las técnicas introducidas en la Sección 5.4. Para aque-
llos lazos irregulares que cumplen las dos restricciones planteadas, podemos formular la
siguiente propiedad.

Propiedad 5.6.1 Dados dos estamentos stmtkj y stmtk
′

j′ que realizan un acceso sobre la misma
entrada de a. Si no existe ningún estamento intermedio que accede a esta entrada, y j′ > j,
entonces el estamento stmtk

′
j′ puede ser ejecutado en cualquier instante posterior al estamento

stmtkj . �

Esta propiedad nos permite establecer un criterio para modificar el orden de ejecución
de los estamentos del lazo sin violar ningún tipo de dependencia. En las siguientes secciones
se describen dos propuestas que explotan dicha propiedad.

5.6.1 Estrategia OWNCR

Como punto de partida, proponemos un ejecutor paralelo basado únicamente en la
aplicación de la regla del propietario mediante rutinas condicionales. El código paralelo
correspondiente al ejemplo de la Figura 5.1(c), se ilustra en la Figura 5.18. Denominamos
a esta propuesta estrategia owner compute rule (OWNCR).

Mediante el empleo de la estrategia OWNCR, la matriz a ha sido dividida en Npt bloques
contiguos que representamos como Ai, 1 ≤ i ≤ Npt. En la ejecución paralela del código,
cada procesador recorre todos los estamentos del lazo original, comprobando, mediante
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una rutina condicional, si el acceso sobre el vector a se realiza dentro del bloque que tiene
asignado. Dado que todos los estamentos son analizados (y ejecutados) en el mismo orden
que el lazo original, las posibles dependencias de datos son preservadas. La principal
ventaja de esta propuesta es la explotación de la localidad en los accesos al vector a, ya
que cada procesador sólo accede sobre la partición que tiene asignada.

Como contrapartida, esta propuesta tiene el inconveniente de que cada procesador
tiene que recorrer todo el espacio de iteraciones y analizar, para cada una de ellas, el
contenido completo del cuerpo del lazo. Este factor, sumado al coste introducido por la
rutinas de comprobación, limita de forma importante su escalabilidad.

El hecho de intentar superar estas causas de ineficiencia nos ha motivado al desarrollo
de otra estrategia para la paralelización de esta clase de lazos irregulares. Como punto de
partida, hemos establecido los siguientes requisitos:

• Debe explotarse del modo más eficiente la jerarqúıa de memoria del sistema, dado
que está probada su gran repercusión en el rendimiento del código paralelo.

• Es necesario reducir el coste computacional del ejecutor. Particularmente, es necesa-
rio eliminar la existencia de rutinas condicionales y evitar hacer que cada procesador
analice todos los estamentos del lazo.

• Es necesario especificar un criterio que permita realizar un balanceo de la carga
computacional en función de las caracteŕısticas del patrón de acceso.

En la siguiente sección presentamos una nueva técnica, denominada Slice Sort, que se
adapta a estos requisitos.

5.6.2 Estrategia SLCSRT

Esta nueva propuesta utiliza la estrategia basada en el inspector-ejecutor. De este
modo, tenemos un inspector que realiza el análisis del patrón de acceso del lazo y determina
la mejor distribución de los datos y de las computaciones. Posteriormente, un ejecutor
utiliza esta información para ejecutar en paralelo el lazo irregular. Denominamos a esta
propuesta Slice Sort (SLCSRT).

El criterio de distribución de los datos que empleamos se basa en la regla del propieta-
rio. Del mismo modo que en el algoritmo OWNCR, mediante este criterio conseguimos que
los accesos sobre a presenten una alta localidad. Con el fin de extender esta localidad
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sobre los accesos a los vectores de indirección, la rutina de inspección realiza una reorde-
nación de los mismos de modo que cada procesador accede, durante la ejecución paralela
del lazo, a elementos consecutivos de los mismos. La reordenación de las indirecciones
tiene dos ventajas adicionales: por una parte, evita utilizar rutinas condicionales, y por
otra, permite que cada procesador procese únicamente aquellos estamentos que acceden
sobre el bloque de a que tiene asignado.

Inspector

El objetivo del inspector propuesto es la clasificación de los estamentos ejecutados
por cada procesador de modo que no se violen las posibles dependencias de datos. El
mecanismo de clasificación utilizado es por medio de slices. En secciones previas este
esquema de clasificación fue aplicado sobre el patrón de acceso a memoria producido por
una indirección (algoritmo CS) y por varias indirecciones (algoritmo CS3), considerando
en este último caso que los diferentes elementos se teńıan que ejecutar en orden. En esta
sección generalizaremos el modelo de modo que se permite una ejecución fuera de orden
de los estamentos.

El algoritmo básico de nuestra propuesta se muestra en la Figura 5.19. Este algoritmo
es totalmente paralelo y consta de tres fases denominadas fase de análisis, fase de despla-
zamiento y fase de reordenación. A lo largo de la descripción del funcionamiento de cada
una de estas fases, utilizaremos como ejemplo el código de la Figura 5.1(a) con Nx = 5,
Na = 6, x1 = {5, 3, 1, 4, 5} y x2 = {3, 4, 1, 6, 2}.

1. Fase de análisis. En esta fase cada procesador analiza todas las entradas de cada
uno de los vectores de indirección, y determina cuales acceden a la partición Ap

que tiene asignado. Mediante la matriz ρfila
k se almacena el histograma de accesos

que la k-ésima familia de estamentos realizan sobre la partición considerada. Este
histograma nos permite conocer el número de accesos existentes en cada entrada de
a, y, consiguientemente, el slice al que cada estamento es asignado.

Para un estamento dado, el menor slice al que puede pertenecer está limitado por la
Propiedad 5.6.1. Dentro de nuestra propuesta, este valor viene dado por la función
slice. Denotando por ρfila al conjunto de todos los ρfila

k ∀k, y dado que es necesario
analizar los accesos manteniendo el orden de ejecución del programa, tenemos que:

slice(ρfila, xk[j]) =
Nstmt∑

q=1

ρfila
q [xk[j]] (5.10)
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Algoritmo SLCSRT

entrada

{x1, x2 . . . xNstmt} vectores de indirección
salida

{xfin
1 , xfin

2 . . . xfin
Nstmt

} vectores de indirección reordenados
{ρslc

1 , ρslc
2 . . . ρslc

Nstmt
} vectores de densidad

inicio del algoritmo

SHARED:x, ρfila, ρslc, xfin

DOALL p = 1, Npt

L1 DO j = 1, Nx % Fase de análisis
DO k = 1, Nstmt

IF (xk[j] ∈ Ap)
ρfila

k [xk[j]] + +
ρslc

k [slice(ρfila, xk[j]), p] + +
END IF

END DO

END DO

DO s = NS , 1 % Fase de desplazamiento
DO k = 1, Nstmt

ρslc
k [s, p] = C1(xk, p) + C2(ρslc

k , p, s)
END DO

END DO

DO j = Nx, 1 % Fase de reordenación
DO k = Nstmt, 1

IF (xk[j] ∈ Ap)
ρslc

k [slice(ρfila, xk[j]), p]] −−
xfin

k [ρslc
k [slice(ρfila, xk[j]), p]]] = xk[j]

ρfila
k [xk[j]] −−

END IF

END DO

END DO

END DOALL

fin del algoritmo

Figura 5.19: Pseudocódigo del inspector paralelo del algoritmo SLCSRT.
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Figura 5.20: Secuencia de valores de los vectores ρslc y ρfila.

Una vez conocidos estos valores, los vectores ρslc
k son convenientemente actualizados.

Estos vectores almacenan, para cada procesador, el número de estamentos de la k-
ésima familia asignados a cada uno de los slices. Nótese que mediante esta estrategia
estamos considerando todos los tipos de dependencias, incluidas las lecturas después
de lecturas. La Figura 5.20 muestra la secuencia de valores obtenida en los vectores
ρslc y ρfila conforme se procesa cada iteración del lazo. Se puede apreciar que las
entradas de los vectores ρslc aparecen clasificadas en función del slice (s = 1, 2) y
del procesador (p = 1, 2). Estamos asumiendo que A1 = [1, 3] y A2 = [4, 6].

2. Fase de desplazamiento. El propósito de esta fase consiste en modificar el con-
tenido de los vectores ρslc

k . Inicialmente los vectores ρslc
k contienen el número de

accesos asociados a cada familia de estamentos. Por ejemplo, la entrada ρslc
k [s, p]

almacena el número de accesos realizados por la k-ésima familia de estamentos sobre
la partición Ap asignados al slice s.

Después de realizar la fase de desplazamiento, los vectores ρslc
k van a contener las

posiciones de memoria de los vectores de indirección reordenados. Por ejemplo, la
entrada ρslc

k [s, p] pasa a almacenar el número de entrada del vector xk asociado al
procesador p y al slice s.

El proceso de desplazamiento consiste en reemplazar cada entrada de estos vectores
por una nueva cantidad igual a la suma de dos contribuciones. La primera, dada
por la función C1, es el número de entradas del vector de indirección considerado
que están asignadas a los procesadores previos. Más formalmente, y definiendo como
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Figura 5.21: Operación de desplazamiento sobre los vectores ρslc
k .

x1[1]x1[2] x1[4],x1[3] x1[5]

x2[1], x2[5] x2[2], x2[6]x2[3]

S1 S1 S2S2

Procesador 1 Procesador 2

x1
fin

x2
fin

Figura 5.22: Distribución de los vectores de indirección reordenados.

‖ · ‖ el operador cardinalidad, para un vector de indirección xk y un procesador p

tenemos que:

C1(xk, p) =‖ xk[j] ‖ / xk[j] ∈ Ap′ , ∀p′ < p ∀j ∈ [1, Nx] (5.11)

La segunda contribución, denotada como C2, es la debida a todas las entradas del
vector de indirección en el mismo procesador y pertenecientes a un slice anterior.

C2(ρslc
k , p, s) =

s−1∑

i=1

ρslc
k [i, p] (5.12)

La combinación de ambas cantidades es la nueva posición de memoria. La Figura 5.21
muestra la distribución final de los vectores de densidad, una vez que han sido
transformados. En este caso: C1(x1, 1) = C1(x2, 1) = 0, C1(x1, 2) = 2 y
C1(x2, 2) = 3.

3. Fase de reordenación. En esta fase se generan los vectores de indirección reor-
denados. Una vez más, se recorren todas las iteraciones del lazo. Pero esta vez en
orden inverso, es decir, empezando por la iteración Nx y finalizando en la primera.
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SHARED:ρslc

DOALL p = 1, Npt

DO s = 1, NS − 1
DO k = 1, Nstmt

DO j = ρslc
k [s, p], ρslc

k [s + 1, p] − 1
ejecuta: stmtjk

END DO

END DO

END DO

END DOALL

Figura 5.23: Ejecutor paralelo del algoritmo SLCSRT.

Para cada entrada del vector xk, la nueva posición en el vector reordenado xfin
k está

almacena en el vector ρslc
k . Cada vez que una entrada en asignada, el vector de

densidad es decrementado en una unidad. Con esto se consigue generar los vecto-
res reordenados empezando por el último elemento de cada slice. La Figura 5.22
muestra la distribución final de los vectores de indirección, una vez que han sido
reordenados.

Ejecutor

La Figura 5.23 muestra el ejecutor paralelo de nuestra propuesta. Gracias a la reor-
denación de los vectores de indirección, cada procesador ejecuta únicamente aquellos es-
tamentos que acceden sobre la partición de a que tiene asignada accediendo a entradas
contiguas de los vectores de indirección. De este modo, se evita el empleo de rutinas
condicionales. Mediante el algoritmo SLCSRT, las dependencias de datos son preservadas,
asegurando un resultado correcto.

5.6.3 Balanceo de carga

El balanceo de la carga computacional puede ser dinámicamente ajustado cambiando
el tamaño de cada partición de a. La carga de trabajo asociada a la entrada a[i] viene
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dada por la siguiente expresión:

carga[i] =
Nstmt∑

k=1

(Ck ‖ xk[j] ‖ / xk[j] = a[i], ∀ j ∈ [1, Nx]) (5.13)

Donde Ck representa el coste computacional asociado a la k-ésima familia de esta-
mentos. Una vez fijado el tamaño de partición Ap y mediante la Ecuación 5.13, podemos
obtener una estimación de la carga computacional asociada a cada uno de los procesadores
mediante la suma de las contribuciones de todas las entradas asociadas a la partición que
tiene asignado.

El método de balanceo de carga que hemos utilizado se muestra en la Figura 5.24.
Inicialmente (etiqueta L1), se realiza una estimación de la carga computacional total del
lazo, la cual viene dada por la suma de las contribuciones de todas las entradas de a

mediante la Expresión 5.13. Una vez conocido este valor, se obtiene de forma ordenada el
tamaño de cada una de las particiones Ap tales que la carga asociada tenga el valor más
próximo por exceso a Ctot/Npt. La forma de realizar esto consiste en aumentar el ĺımite
superior (variable limsup

p ) de cada partición hasta que su carga asociada supere a Ctot/Npt.
Una vez alcanzado este valor, se pasa a procesar la siguiente partición. La complejidad
máxima de esta propuesta es:

OBALAN = NptNa (5.14)

En situaciones reales esta complejidad suele reducirse en un factor Npt, siendo, de este
modo, aproximadamente igual a Na.

5.6.4 Análisis de eficiencia

Hemos evaluado la eficiencia de nuestra propuesta para un gran número de situacio-
nes. Inicialmente, hemos hecho un análisis teórico con el fin de obtener los requisitos
de memoria y la complejidad del inspector SLCSRT. Posteriormente, hemos comparado de
forma emṕırica el rendimiento del ejecutor con el de otras propuestas altamente competi-
tivas. Las pruebas realizadas incluyen códigos de prueba reales y sintéticos. Finalmente,
hemos evaluado el rendimiento global de nuestra propuesta, es decir, la eficiencia del eje-
cutor teniendo en cuenta el coste computacional del inspector. En las siguientes secciones
describimos detalladamente cada uno de estas pruebas.
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Algoritmo BALANC

entrada

carga: vectores de carga
salida

LIM: conjunto de particionamiento
inicio del algoritmo

L1 Ctot =
∑Na

i=1 carga(i)
liminf

1 = 1
DO p = 1, Npt

limsup
p = liminf

p

cargatmp = carga(limsup
p )

WHILE(cargatmp < Ctot/Np)
limsup

p + +
cargatmp+ = carga(limsup

p )
END WHILE

IF(p < Npt) liminf
p+1 = limsup

p

END DO

fin del algoritmo

Figura 5.24: Algoritmo de balanceo de la carga BALANC.

Consideraciones teóricas

La complejidad del inspector SLCSRT puede desglosarse en la suma de las complejidades
de cada una de sus tres etapas. Teniendo en cuenta que el lazo más externo es totalmente
paralelo, tenemos que,

OSLCSRT = NxNstmt + NSNstmt + NxNstmt (5.15)

T́ıpicamente Nx � NS por lo que OSLCSRT � 2NxNstmt. Es decir, la complejidad máxima
es proporcional al producto del número de entradas del vector de indirección por el número
de familias de estamentos. La distribución del vector a se realiza, por defecto, en bloques
de igual tamaño. Si bajo estas circunstancias el código irregular muestra un bajo balanceo
de carga, es necesario utilizar un algoritmo de balanceo cuya complejidad también hay
que considerar. Hemos utilizado el algoritmo BALAN que tiene una complejidad máxima
dada por la Expresión 5.14.

Un segundo aspecto que es necesario evaluar desde el punto de vista teórico, es el coste
de memoria del ejecutor paralelo. Este coste depende de las caracteŕısticas del código
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DO j = 1, Nx

a[x1[j]] = b[j]
a[x2[j]] = a[x2[j]] ⊕ b[j]

END DO

(a)

SHARED:ρslc
1 , ρslc

2 , x1, x2, b1, b2, a

DOALL p = 1, Npt

DO s = 1, NS − 1
DO j = ρslc

1 [s, p], ρslc
1 [s + 1, p] − 1

a[xfin
1 [j]] = bfin

1 [j]
END DO

DO j = ρslc
1 [s, p], ρslc

1 [s + 1, p] − 1
a[xfin

2 [j]] = a[xfin
2 [j]] ⊕ bfin[j]

END DO

END DO

END DOALL

(b)

Figura 5.25: Ejemplo de código irregular: (a) código secuencial, (b) código paralelo.

irregular, las cuales se pueden clasificar en dos clases:

1. Códigos irregulares en el que únicamente los vectores de indirección son accedidos
mediante el ı́ndice el lazo. Un ejemplo es el código de la Figura 5.9. En este caso, el
coste temporal del ejecutor es debido a los vectores ρslc y viene dado por la siguiente
expresión.

∆MSLCSRT = NSNptNstmt (5.16)

2. Código irregulares para los que existen otros vectores, que no son de indirección,
accedidos mediante el ı́ndice del lazo. Vamos a denominar b a dicho vector, y por
simplicidad vamos a asumir que únicamente puede ser accedido mediante el ı́ndice
del lazo j. Igualmente asumiremos que el vector b aparece en Nuso familias de
estamentos, con 1 < Nuso ≤ Nstmt. La Figura 5.25(a) muestra un ejemplo de esta
clase de códigos con Nuso = Nstmt = 2. El código paralelo asociado se muestra
en la Figura 5.25(b). Como cada uno de los vectores de indirección es reordenado,
también es necesario reordenar el vector b. De este modo aseguramos que, cuando
la entrada a[xfin

k [j]] ha sido calculada, se utiliza el valor correcto de bfin
k [j].

Si Nuso = 1, únicamente basta con reordenar el vector existente, por lo que el coste de
memoria asociado al ejecutor será el mismo que en el caso anterior (Expresión 5.16).

Si Nuso > 1 y dado que cada vector de indirección ha sido reordenado de una forma
diferente, será necesario crear Nuso − 1 copias del mismo, de modo que cada una
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mantenga la misma reordenación que la del vector de indirección asociado al mismo
estamento. De este modo, y denotando como Nb al número de entradas del vector
b, tenemos,

∆MSLCSRT = NSNptNstmt + (Nuso − 1)Nb (5.17)

Nótese que la Expresión 5.16 es un caso particular de la 5.17, cuando Nuso ≤ 1.

El proceso de reordenación de b se realiza en la fase de inspección sin ningún coste
computacional añadido, ya que la operación de permutación realizada sobre el mismo
es la misma que la aplicada sobre el vector de indirección.

Eficiencia en la extracción de paralelismo

Al reordenar los accesos se consigue un menor número de slices, es decir, un mayor
grado de paralelismo. En esta sección evaluamos la eficiencia del algoritmo SLCSRT en
términos de su capacidad de clasificar las entradas del patrón de acceso en slices. En esta
sección hemos utilizado el mismo código de prueba y los mismos patrones de acceso que
los empleados en la Sección 5.5.3, en donde evaluábamos la eficiencia del algoritmo CS3.
La Tabla 5.5 muestra el número de slices obtenidos con la estrategia SLCSRT. Comparando
estos valores con los obtenidos con la estrategia CS3 (mostrados en la Tabla 5.4) se puede
apreciar que existe una importante reducción en el número de slices para la práctica
totalidad los casos. La única excepción es la matriz beaflw, para la cual la existencia de
un camino cŕıtico elevado limita la capacidad de reducción en el número de slices.

La Figura 5.26 muestra el patrón de acceso y nivel de ocupación para tres de estas
matrices. Nuevamente, estos resultados se pueden comparar con los obtenidos para la
estrategia CS3 en la Figura 5.17. Observando ambas figuras se puede apreciar un cambio
en la distribución de las entradas en los slices. Si para el algoritmo CS3 esta distribución
presentaba bruscas oscilaciones, con la estrategia SLCSRT los primeros slices pasan a tener
una alta densidad de entradas, y los últimos un bajo nivel de ocupación. Para la matriz
beaflw el número total de slices es próximo al obtenido con el algoritmo CS, pero la
distribución de las entradas cambia radicalmente. La causa de este comportamiento radica
en que existe un gran número de entradas que no originan dependencias y que están ahora
concentradas en los primeros slices, mientras que es menos frecuente encontrar aquellas
que tengan asociado un número de secuencia elevado y, consiguientemente, estén ubicadas
en los últimos slices.
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Figura 5.26: Resultado del algoritmo de clasificación por slices SLCSRT.
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DO j = 1, Nx

DO w = 1, W

carga para el estamento stmt1j
END DO

tmp1 = tmp1 + a[x1[j]]
DO w = 1, W

carga para el estamento stmt2j
END DO

a[x2[j]] = tmp2
END DO

Figura 5.27: Código de prueba sintético.

Rendimiento obtenido

Como punto de partida hemos evaluado la eficiencia de nuestras propuestas sobre un
código sintético que permite modificar sus principales caracteŕısticas. Hemos comparado el
rendimiento de nuestra propuesta con el de las estrategias CYT, LCYT y LO-LCYT. El sistema
utilizado es una Silicon Graphics Origin2000 con 8 procesadores MIPS R10000. Todos los
códigos (tanto del inspector como del ejecutor) fueron escritos en Fortran 77 y las versiones
paralelas se implementaron utilizando las directivas OpenMP. El compilador empleado es
el MIPSpro f77 v7.4. Todas las matrices están alineadas en memoria mediante la opción
“-aling128”.

La Figura 5.27 muestra la estructura del código sintético utilizado. Este consiste en
un lazo que contiene dos familias de estamentos, cada uno de los cuales realiza un acceso
irregular sobre la matriz a. Con el propósito de modificar la carga computacional, cada
uno de los estamentos tiene asociado un lazo de W iteraciones que regula el valor de la
carga computacional. Por simplicidad asumimos que W es igual para ambos estamentos.

Los patrones de acceso que hemos utilizado provienen de dos fuentes distintas: por una
parte los hemos extráıdo de rutinas dispersas provenientes de programas reales [37], y por

Matriz bcsstk14 beaflw psmigr 2 25600 90 25600 U
Número de slices 48 494 2293 34 6

Tabla 5.5: Eficiencia de técnica SLCSRT con distintos patrones de acceso.
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Matriz Nx Na CC NS

gemat1 23684 4929 4938 4928
gemat12 16555 4929 49 44
mbeacxc 24960 496 487 485
beaflw 26701 507 500 495

psmigr 2 270011 3140 2626 2294
25600 U 12800 25600 9 7

25600 90 10 12800 25600 45 35
51200 U 25600 51200 11 9

51200 90 10 25600 51200 46 30

Tabla 5.6: Patrones de acceso utilizados para el código de prueba sintético.

otra, los hemos generado sintéticamente. De forma análoga a la Sección 5.4.4, los patrones
de acceso sintético se pueden clasificar en uniformes y no uniformes. La Tabla 5.6 muestra
las principales caracteŕısticas de los patrones de acceso utilizados. CC hace referencia al
camino cŕıtico, introducido en la Definición 5.4.1. Esta variable nos permite estimar el
grado de paralelismo del lazo cuando se utilizan las estrategias CYT, LCYT y LO-LCYT. Para
el caso de la técnica SLCSRT, el grado de paralelismo viene determinado por el número de
slices(NS).

En la Tabla 5.6 se puede apreciar que para todos los casos el camino cŕıtico es mayor
que el número de slices. Esto es debido a que las estrategias anteriores tienen en cuenta las
dependencias entre iteraciones, en vez de estamentos individuales. Aunque es cierto que
la estrategia CYT permite un solape en la ejecución de estamentos asociados a iteraciones
consecutivas, no permite un reordenamiento total de los mismos. Por ejemplo, conside-
remos el lazo de la Figura 5.1(c) con Nx = 3, Nstmt = 2, x1 = {1, 2, 3} y x2 = {2, 3, 4}.
Para el caso de las estrategias basadas en la técnica CYT, el camino cŕıtico es 3, dado que
cada iteración depende de la previa. Sin embargo, realizando la distribución individual de
cada uno de los estamentos, únicamente son necesarios dos slices para preservar las de-
pendencias de datos existentes en el lazo, ya que se puede ejecutar en paralelo la iteración
primera con la tercera. De este modo, podemos concluir que los resultados mostrados en
la Tabla 5.6 demuestran que mediante el empleo de la estrategia SLCSRT se obtiene una
mejor explotación del paralelismo existente en el lazo.

La Figura 5.28 muestra, para distintas cargas de trabajo, las aceleraciones obtenidas
con los ejecutores de cada una de las propuestas. En el caso de la regla del propietario
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Figura 5.28: Aceleraciones obtenidas para diferentes cargas de trabajo con 8
procesadores.

(denotada como OWNCR) se realizó una distribución de las entradas de a en bloques de
igual tamaño. El rendimiento de esta propuesta tiene un buen comportamiento para las
matrices sintéticas, dado que estas están bien balanceadas2. Sin embargo, este rendimiento
decae fuertemente cuando se emplean patrones de acceso reales, los cuales están mucho
más desbalanceados.

Para todos los casos, la estrategia SLCSRT obtiene los mejores resultados en términos
de aceleración del ejecutor. Esto es debido a que conjuga un correcto balanceo de carga
y una eficiente explotación de la jerarqúıa de memoria del sistema. Del mismo modo
que suced́ıa con las estrategias LCYT y LO-LCYT, el rendimiento de la estrategia SLCSRT

decrece conforme W aumenta. Nuevamente, esto es debido a que para valores cada vez

2Notar que las matrices no uniformes también están bien balanceadas desde el punto de vista de la

estrategia OWNCR. Esto se debe a que aunque el 10% de las entradas tiene asociada la máxima carga

computacional, la distribución de las mismas sobre a es homogénea.
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Figura 5.29: Fallos en memoria cache para 8 procesadores con W = 10: (a) fallos
de cache primaria, (b) fallos de cache secundaria.

mayores de W , el impacto en la mejora de la localidad tiene una menor repercusión sobre
el rendimiento del programa.

La Figura 5.29 muestra el número de fallos en cache primaria y secundaria. Estas
medidas se corresponden al valor máximo obtenido en una ejecución paralela en 8 proce-
sadores. Los resultados están normalizados respecto a la estrategia CYT. Se puede apreciar
que, para todos los casos, mediante nuestra propuesta existe una importante reducción
del número de fallos.

W = 10 W = 30
Matriz

OWNCR CYT LCYT LO-LCYT OWNCR CYT LCYT LO-LCYT

gemat1 2 0 0 0 0 0 0 0

gemat12 5 0 5 2 2 0 4 2

mbeacxc 1 0 1 0 0 0 0 0

beaflw 1 0 0 0 0 0 0 0

psmigr 2 5 0 1 1 2 0 0 0

25600 U 7 0 0 0 6 0 0 0

25600 90 10 7 0 0 0 5 0 0 0

51200 U 9 0 0 0 8 0 0 0

51200 90 10 7 0 0 0 4 0 0 0

Tabla 5.7: Umbral de iteraciones para que la estrategia SLCSRT supere al resto
de las propuestas.
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La Tabla 5.7 muestra el rendimiento total de la estrategia SLCSRT tendiendo en cuenta
el coste computacional del inspector. De forma más espećıfica, esta tabla contiene el
número de veces que el inspector debe ser reusado para que el tiempo de ejecución total
(inspector + ejecutor) sea inferior al del resto de las propuestas. Por ejemplo, para la
matriz gemat1, basta que el lazo irregular se ejecute dos o más veces para que la propuesta
SLCSRT sea más rápida que la OWNCR. Nótese que estamos considerando el coste asociado al
inspector SLCSRT, mientras que la estrategia OWNCR, al no emplear una rutina de inspección,
no tiene ningún coste adicional añadido. Una entrada con valor nulo significa que nuestra
propuesta es siempre la más rápida, incluso ejecutando una única vez el lazo paralelo. Hay
que destacar que el umbral de iteraciones mostrado en la Tabla 5.7 no es, por lo general,
muy alto. Este umbral decrece conforme W aumenta y es más importante cuando se
compara con la estrategia OWNCR.

Finalmente, hemos evaluado la eficiencia de nuestra propuesta con dos aplicaciones
reales. La primera de ellas se corresponde a la subrutina mltxmlt del paquete PLTMG,
edición 7.1 [11]. Este paquete es utilizado para resolver ecuaciones diferenciales parciales
eĺıpticas en regiones generales del plano. El código original de esta rutina se muestra en
la Figura 5.30(a).

Aunque las dependencias de datos existentes en esta rutina puede ser eliminadas me-
diante el empleo de la técnica array expansion, hemos decidido incluirla en nuestro análisis
por dos motivos. El primero de ellos es que va a permitir comparar el rendimiento de las
estrategias OWNCR y SLCSRT con el obtenido mediante la estrategia array expansion. El
segundo motivo radica en que para cierto tipo de aplicaciones, es necesario ejecutar el lazo
en paralelo manteniendo el orden de accesos del lazo original. Esto no se consigue con
la técnica array expansion, ya que modifica el orden de los accesos a memoria pudiendo
producir cambios en el valor numérico del resultado. Nuestra propuesta reordena los es-
tamentos asegurando el mismo orden de acceso que en el programa original, de modo que

Caracteŕısticas Aceleración con Np = 4 Aceleración con Np = 8

Matriz Nx Na Nslc OWNCR arr.exp. SLCSRT OWNCR arr.exp. SLCSRT

matriz1 7500 1300 9 0.65 0.65 1.88 0.75 0.72 2.32

matriz2 21090 3595 9 0.55 0.80 2.25 0.76 0.91 3.21

matriz3 90480 15240 9 0.79 1.10 2.91 1.93 1.46 2.52

Tabla 5.8: Patrones de acceso utilizados y aceleraciones obtenidas para el código
de prueba PLTMG.



234 Caṕıtulo 5. Optimización de códigos irregulares con varias indirecciones

DO i = 1, Nja − 1
DO k = ja[i], ja[i + 1] − 1

j = ja[k]
b[i] = b[i] + a[k + u] ∗ x[j]
b[j] = b[j] + a[k + l] ∗ x[i]

END DO

END DO

(a)

DO j = 1, nop − 1
t[ix[1] + j]+ = −2α�t[ix[1] + j]/α�
t[ix[2] + j]+ = −2α�t[ix[2] + j]/α�
t[ix[3] + j]+ = −2�t[ix[3] + j]�

END DO

(b)

Figura 5.30: Ejemplos de lazos irregulares reales: (a) subrutina mltxmlt, (b) lazo
711 de la rutina correc.

el resultado obtenido con el código paralelo coincide exactamente con el secuencial.

El paquete PLTMG contiene patrones de acceso propios que pueden ser modificados
mediante parámetros. En nuestro caso, hemos hecho las distintas pruebas comparativas
para tres tamaños diferentes de problema. Las principales caracteŕısticas de cada uno de
los problemas y los resultados obtenidos se muestran en la Tabla 5.8. Se puede apreciar
que la estrategia SLCSRT es la única en conseguir aceleraciones significativas.

El segundo código de pruebas ha sido extráıdo del paquete Perfect Club Benchmarks [14].
Más concretamente, hemos utilizado el lazo 711 de la rutina correc de la aplicación BDNA.
La Figura 5.30(b) muestra este lazo. De igual forma que en código anterior, el patrón de
acceso es generado automáticamente por la aplicación. Emṕıricamente hemos podido com-
probar que los valores del vector ix aseguran la no existencia de dependencias de datos,
por lo que este lazo puede ser ejecutado en paralelo. Esto concuerda con el resultado
obtenido mediante el inspector SLCSRT, que determinó la existencia de un único slice.

Caracteŕısticas Aceleración con 4 procesadores Aceleración con 8 procesadores

Matriz Nx Na Nslc OWNCR SLCSRT OWNCR SLCSRT

matriz1 1520 5830 1 1.1 2.1 1.5 1.7

Tabla 5.9: Patrones de acceso utilizados y aceleraciones obtenidas para el código
de prueba BDNA.
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En los trabajos [26] y [150] este lazo fue paralelizado mediante la estrategia CYT, obte-
niéndose aceleraciones muy pobres. Los resultados obtenidos mediante nuestra propuesta
se ilustran en la Tabla 5.9. Destacamos que las estrategias LCYT y LO-LCYT no han podido
ser aplicadas ya que únicamente consideran lazos con un único acceso de escritura. Los
resultados obtenidos con nuestras propuestas no consiguen aceleraciones muy altas. Sin
embargo, estos resultados son razonables dadas las pequeñas dimensiones del problema.

5.6.5 Mejoras de la estrategia SLCSRT

En esta sección presentamos dos propuestas de mejora de la estrategia SLCSRT. La
primera está orientada a refinar su mecanismo de análisis de dependencias, mientras que
la segunda aplica la representación IARD para aumentar la eficiencia del inspector paralelo.

Mejora en la precisión del análisis de dependencias

Del mismo modo que los algoritmos CYT, LCYT y LO-LCYT, la estrategia SLCSRT consi-
dera que lecturas consecutivas sobre la misma posición de memoria originan dependencias
de datos. En el caso de las propuestas previas, este hecho implica un aumento del número
de elementos en la cadena de dependencias, de modo que, cuando el lazo es ejecutado en
paralelo, la ejecución de varias lecturas sobre un mismo elemento es serializada mediante
una rutina de sincronización. En el caso de la estrategia SLCSRT, ambas operaciones de
lectura están asignadas al mismo procesador (dado que se aplica la regla del propietario)
y la única repercusión de la serialización de este tipo de accesos es que ambas quedan
asignadas a slices diferentes.

Desde el punto de vista de la eficiencia del ejecutor, un aumento en el número de
slices implica un mayor número de iteraciones en el lazo que los recorre (lazo de ı́ndice s

en Figura 5.23). El número de estamentos de la familia j accedidas por cada procesador
p (denotado como Np

xk) viene dado por:

Np
xk

=
NS−1∑

s=1

(ρslc
k [s + 1, p] − ρslc

k [s, p]) = (ρslc
k [NS , p] − ρslc

k [1, p]) (5.18)

Este valor es constante con independencia del número y tipo de dependencias que puedan
existir en el lazo irregular. De este modo, un aumento en el número de slices únicamente
implica una disminución de la densidad de entradas por slice. Las derivaciones en coste
computacional no son evidentes. Inicialmente, se puede esperar que a mayor número de
slices más veces es necesario inicializar el lazo interno. Este fenómeno será más patente en
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aquellos códigos en los que la mayor parte de las familias de estamentos realicen operaciones
de lectura.

Para evaluar estos efectos hemos desarrollado una variante del algoritmo SLCSRT deno-
minada algoritmo SLCSRT con Lecturas Paralelas (SLCSRT-LP). Esta versión no considera a
las lecturas del mismo elemento como dependencias de datos. El pseudocódigo de nuestra
propuesta se muestra en la Figura 5.31. Dado que es necesario distinguir entre operaciones
de lectura y de escritura, empleamos una notación con cambio de signo en los vectores
ρfila

k para indicar el tipo de la última operación realizada. Previamente (ĺıneas L1, L2, L3
y L4), se detecta el tipo de acceso mediante una operación condicional. El propósito es
almacenar en los vectores ρfila

k un resultado negativo si se trata de una operación de escri-
tura (denotada como ‘‘E’’). Este es el caso de las ĺıneas L1 y L2, donde el valor se hace
negativo y se incrementa (en valor absoluto) en una unidad. Este incremento es el que
nos permite clasificar en otro slice al siguiente acceso sobre la misma entrada. En el caso
de tratarse de un acceso de lectura (denotada como ‘‘L’’) pueden darse dos situaciones:
la primera sucede cuando la entrada asociada en el vector ρfila es negativa (ĺınea L3) lo
cual indica que ha habido un acceso previo de escritura. En este caso se incrementa este
vector y se cambia su signo a un valor positivo. En el segundo caso (ĺınea L4), la entrada
del vector ρfila es positiva, lo cual indica que el acceso previo ha sido una lectura por lo
que se modifica el vector ρfila. Esto se traduce en que la entrada considerada va a ser
asignada al mismo slice que la previa, por lo que no se incrementa el valor.

Dado que el vector ρfila
y puede tener valores negativos, es necesario modificar la función

slice. En nuestro caso utilizamos la función slice2 (ĺınea L5) que evalúa la siguiente
expresión:

slice2(ρfila, xk[j]) =
Nstmt∑

q=1

ABS(ρfila
q [xk[j]]) (5.19)

Mediante la función ABS se opera con valores absolutos eliminando la contribución aso-
ciada al signo del vector densidad. Finalmente, la introducción de un signo en los vectores
de densidad de filas imposibilita que la fase de reordenamiento se pueda realizar reco-
rriendo las entradas en sentido opuesto. En este caso es necesario modificar la fase de

Matriz bcsstk14 beaflw psmigr 2 25600 90 25600 U
Número de slices 44 494 1707 24 6

Tabla 5.10: Eficiencia de la técnica SLCSRT-LP con distintos patrones de acceso.
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Algoritmo SLCSRT-LP

entrada

{x1, x2 . . . xNstmt}: vectores de indirección

salida

{xfin
1 , xfin

2 . . . xfin
Nstmt

}: vectores de indirección reordenados

{ρslc
1 , ρslc

2 . . . ρslc
Nstmt

}: vectores de densidad

inicio del algoritmo

SHARED:x, ρfila, ρslc, Xfin

DOALL p = 1, Npt

DO j = 1, Nx % Fase de análisis

DO k = 1, Nstmt

IF (xk[j] ∈ Ap)

L1 IF (accesok = ‘‘E’’ & ρfila
k [xk[j]] > 0) ρfila

k [xk[j]] = −ρfila
k [xk[j]] − 1

L2 ELSE IF (accesok = ‘‘E’’ & ρfila
k [xk[j]] < 0) ρfila

k [xk[j]] −−
L3 ELSE IF (accesok = ‘‘L’’ & ρfila

k [xk[j]] < 0) ρfila
k [xk[j]] = 1 − ρfila

k [xk[j]]

L4 ELSE IF (accesok = ‘‘L’’ & ρfila
k [xk[j]] > 0) nop

L5 ρslc
k [slice2(ρfila, xk[j]), p] + +

END IF

END DO

END DO

DO s = NS , 1 % Fase de desplazamiento

DO k = 1, Nstmt

L6 ρslc
k [s, p] = C1(xk, p) + C3(ρslc

k , p, s)

END DO

END DO

L7 ρfila = 0

DO j = Nx, 1 % Fase de reordenamiento

DO k = 1, Nstmt

IF (xk[j] ∈ Ap)

IF (accesok = ‘‘E’’ & ρfila
k [xk[j]] > 0) ρfila

k [xk[j]] = −ρfila
k [xk[j]] − 1

ELSE IF (accesok = ‘‘E’’ & ρfila
k [xk[j]] < 0) ρfila

k [xk[j]] −−
ELSE IF (accesok = ‘‘L’’ & ρfila

k [xk[j]] < 0) ρfila
k [xk[j]] = 1 − ρfila

k [xk[j]]

ELSE IF (accesok = ‘‘L’’ & ρfila
k [xk[j]] > 0) nop

ρslc
k [slice2(ρfila, xk[j]), p] + +

xfin
k [ρslc

k [slice2(ρfila, xk[j]), p]]] = xk[j]

END IF

END DO

END DO

END DOALL

fin del algoritmo

Figura 5.31: Pseudocódigo del inspector paralelo con lecturas paralelas (SLCSRT-LP).
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Figura 5.32: Resultado del algoritmo SLCSRT-LP.
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desplazamiento (ĺınea L6) reemplazando la función de coste C2 por la siguiente función:

C3(ρslc
k , p, s) =

s−1∑

i=1

ρslc
k [i, p] (5.20)

De este modo conseguimos que cada entrada de los vectores ρslc apunte a la primera
entrada del slice reordenado, en vez de a la última. Adicionalmente, los vectores ρfila son
puestos a cero (ĺınea L7) con el fin de que la fase de reordenamiento procese las entradas
en el mismo orden que en la de análisis.

Hemos evaluado este algoritmo siguiendo los mismos criterios que los empleados en
el algoritmo CS3 (Sección 5.5.3) y la estrategia SLCSRT (Sección 5.6.4). Los resultados
obtenidos se muestran en la Tabla 5.10 y la Figura 5.32. Se puede apreciar una sensible
reducción en el número de slices cuando se compara esta propuesta con la SLCSRT. En
algunas matrices, como psmigr 2 y 25600 90 esta reducción es más importante. Conside-
rando el nivel de ocupación de cada slice, y comparando las figuras 5.32 y 5.26, se puede
notar como mediante esta última estrategia el nivel de ocupación aumenta para los pri-
meros slices. Cabe destacar que esta reducción seŕıa mucho mayor si el código de prueba
tuviera un mayor número de familias de estamentos con operaciones de lectura. Es este
caso la reducción del número de slice seŕıa mucho más significativa, lo que implicaŕıa una
mejora en el rendimiento del ejecutor paralelo.

Aplicación de la representación IARD

En el pseudocódigo de la Figura 5.19 se puede apreciar que en el algoritmo SLCSRT

cada procesador debe ejecutar el lazo etiquetado como L1, en el que se recorren todas
las entradas del vector de indirección. El número de iteraciones de este lazo se mantiene
constante con el número de procesadores, lo que hace que el rendimiento del inspector
SLCSRT paralelo sea pobre y se obtengan unas aceleraciones reducidas.

Una mejora de este algoritmo consiste en emplear la representación IARD con el fin de
que cada procesador únicamente evalúe aquellas entradas de los vectores de indirección que
acceden a la partición que tiene asignada. El proceso de aplicación es simple, y parte de
la representación IARD de varias indirecciones introducida en la Sección 5.5. Asumiendo
conocido el conjunto de particionamiento LIM, sobre esta representación podemos aplicar
el algoritmo PT (Sección 4.2.1) para obtener el conjunto de slices asociados a cada partición.
Siendo más espećıficos, cada partición p tiene asociado el conjunto de slices {s1

p, s
2
p, s

3
p, s

4
p}.

Dado que cada partición está asignada a un procesador, este únicamente debe considerar
el conjunto de entradas comprendidas entre los slices s1

p y s4
p, ambos inclusive. Una
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Figura 5.33: Aceleraciones obtenidas con el inspector paralelo empleando la re-
presentación IARD.

solución conservadora para determinar el intervalo de iteraciones que cada procesador
debe considerar, es la dada por las siguientes expresiones:

jp
min = min(ρini

k [s1
p], k = 1, Nstmt) (5.21)

jp
max = max(ρini

k [s4
p + 1], k = 1, Nstmt) (5.22)

De este modo, el procesador p únicamente debe considerar el intervalo de iteraciones
[jp

min, jp
max]. Este intervalo contiene todos los accesos de los vectores de indirección que se

realizan sobre la partición Ap que tiene asignada.

En el caso de que los patrones de acceso asociados a cada indirección tengan una
estructura bandeada, el número de iteraciones consideradas disminuirá conforme aumente
el número de procesadores. Bajo estas circunstancias, el inspector paralelo presenta una
buena escalabilidad. La Figura 5.33 muestra las aceleraciones obtenidas para el algoritmo
con tres matrices de la libreŕıa Harwell-Boeing. En todos los casos se utilizó el mismo
número de procesadores que de particiones.

Una vez finalizada la descripción de las distintas propuestas que hemos realizado para
esta clase concreta de códigos irregulares, sólo nos resta el análisis de aquellos que están
compuestos por reducciones irregulares. Este estudio se realiza en el siguiente caṕıtulo.



Caṕıtulo 6

Optimización de códigos

irregulares con operaciones de

reducción. El problema de los

n-cuerpos

Una familia de códigos irregulares de especial importancia, y cuya paralelización hemos
abordado de manera espećıfica, son las reducciones irregulares. Y particularizando aún
más, nos hemos centrado en las aplicaciones denominadas comúnmente códigos de simula-
ción de n-cuerpos para las que las operaciones de reducción juegan un papel fundamental.
En estas aplicaciones se simula la interacción de un conjunto de cuerpos confinados en una
región espacial y sometidos a un campo de fuerzas. Este tipo de simulación se aparece en
un gran número de aplicaciones cient́ıficas y comerciales, comprendiendo desde la simula-
ción de movimientos de cuerpos celestes (sometidos a la interacción gravitatoria) hasta la
interacción de un conjunto de part́ıculas (sometidos a la interacción electromagnética).

La estructura de código irregular que vamos a considerar en este caṕıtulo se corres-
ponde, dentro del esquema general de la Figura 1.3, a lazos de la Clase C del módulo
Paralelización de lazos con varias indirecciones. La principal caracteŕıstica de esta familia
de códigos es que la única fuente de dependencias se debe a los accesos irregulares a una
matriz mediante operaciones de reducción. Debido a la naturaleza de esta clase de opera-
ciones, es posible realizar una paralelización del código cambiando el orden de ejecución
de los distintos estamentos que conforman el programa. Este hecho nos permite aplicar
estrategias de paralelización mucho más agresivas que las descritas en el caṕıtulo previo,

241
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pero también aparecen nuevas causas de ineficiencia que deben ser tratadas.

En este caṕıtulo realizamos dos propuestas que abordan la paralelización de este tipo de
estructuras mediante una estrategia de clasificación por slices. Inicialmente presentamos
una primera aproximación que, a pesar de no producir un resultado competitivo, resulta de
gran utilidad para identificar los aspectos que limitan la eficiencia en la ejecución paralela
del programa. Nuestra segunda propuesta, denominada algoritmo SLCCLS, resuelve las
desventajas de la propuesta previa, y ofrece una solución eficiente a la paralelización de
esta clase de códigos. Las distintas propuestas realizadas en este caṕıtulo han contribuido a
la publicación del siguiente trabajo: “Automatic generation of optimized parallel code for
n-body simulations” publicado en el 5th International Conference on Parallel Processing
and Applied Mathematics en septiembre del 2003 [132].

En la Sección 6.1 se introduce el tipo de estructura de código cuya paralelización vamos
a abordar. Adicionalmente, en esta misma sección hacemos una revisión de las distintas
técnicas existentes que permiten paralelizar esta clase de códigos. En la Sección 6.2 in-
troducimos y evaluamos una primera propuesta para su paralelización, la cual nos va a
permitir identificar los aspectos que determinan de forma más importante el rendimiento
del programa paralelo. En base a esta información, en la Sección 6.3 presentamos una
nueva propuesta para la paralelización de esta clase de códigos. En esta misma sección
estudiamos su rendimiento y lo comparamos con otras técnicas existentes. Finalmente, en
la Sección 6.4 refinamos el diseño de la propuesta, introduciendo diversas mejoras.

6.1 Trabajo previo

Inicialmente, vamos a describir la estructura del código irregular cuya paralelización
hemos abordado. Existen distintas implementaciones de aplicación de simulación de n-
cuerpos [22, 134, 108]. Una de las estructuras más populares consiste en el uso de vectores
de indirección como el mostrado en la Figura 6.1. El vector posición almacena las coor-
denadas de cada uno de los cuerpos. Sin pérdida de generalidad y con el fin de simplificar
nuestra representación, asumimos un entorno de simulación unidimensional para el que
existe una única coordenada espacial.

Cada uno de los cuerpos únicamente interacciona con aquellos elementos con los que
guarda la mayor proximidad especial. El lazo más interno (lazo j) recorre el número total
de interacciones existente en el sistema simulado. Por medio de las indirecciones x1 y x2,
en cada una de las iteraciones del lazo se accede a una pareja de cuerpos sobre la que
existe una interacción. Una vez obtenidas las coordenadas de cada uno de ellos, la función
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DO t = 1, Nt

DO j = 1, Nx

fuerza = calcula fuerza(posición[x1[j]], posición[x2[j]])
a[x1[j]] = a[x1[j]] + fuerza

a[x2[j]] = a[x2[j]] − fuerza

END DO

posición[1 : Na] = actualiza posición(a)
END DO

Figura 6.1: Lazo irregular de n-cuerpos.

calcula fuerza obtiene la fuerza de atracción (o repulsión) debida a su interacción. El
valor de esta fuerza se acumula, mediante una operación reducción, sobre el vector a. Dicho
vector tiene una entrada por cada cuerpo simulado y almacena, en su posición i-ésima,
la suma de todas las fuerzas que el conjunto de vecinos produce sobre el cuerpo i-ésimo.
Este conjunto de valores es empleado por la función actualiza posición para obtener el
conjunto de nuevas posiciones espaciales de cada uno de los cuerpos. Una vez actualizadas,
se ejecuta una nueva iteración del lazo de tiempos (lazo t), volviéndose a repetir todo el
proceso anterior para el siguiente intervalo de tiempo.

Este tipo de estructura se puede paralelizar aplicando diversas técnicas. Si retomamos
la descripción que realizamos en el Caṕıtulo 4 sobre las distintas estrategias existentes, bue-
na parte de ellas pueden ser generalizas a esta nueva situación. Aśı pues, tanto las técnicas
basadas en el empleo de primitivas de sincronización, como las basadas en la privatización
del vector de reducción, pueden ser utilizadas sin introducir grandes modificaciones en su
estructura.

La aplicación de la técnica Data Write Affinity with Loop Index Prefetching (DWA-

LIP) [52, 54] sobre un lazo con más de una indirección sufre modificaciones respecto a
la descrita en el Caṕıtulo 4. La Figura 6.2 muestra la estructura del inspector DWA-LIP

secuencial para un lazo con dos indirecciones. Este inspector analiza el espacio de itera-
ciones y las clasifica en función del grado de localidad en los accesos sobre a realizados por
cada iteración. Previamente, las entradas de a han sido distribuidas sobre los procesado-
res empleando una distribución por bloques. La función owner recibe como argumento
el ı́ndice de una entrada de a, y devuelve el procesador propietario de la misma. Para
cada iteración j del lazo original, el inspector obtiene tres valores denominados bmin, bmax

y db. Los dos primeros valores contienen, respectivamente, el mayor y menor ı́ndice de
procesador asociado a cada uno de los accesos, mientras que db representa la diferencia de
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Algoritmo DWA-LIP

entrada

{x1, x2}: vectores de indirección
salida

count: número de elementos de cada clase
init, next: punteros a los elementos de cada clase

inicio del algoritmo

DO j = 1, Nx

bmin = min(owner(x1[j]), owner(x2[j]))
bmax = max(owner(x1[j]), owner(x2[j]))
db = bmax − bmin

IF(count(bmin, db) = 0)
init[bmin, db] = j

ELSE

next[prev[bmin, db]] = j

END IF

prev[bmin, db] = i

count(bmin, db) + +
END DO

DO b = 1, Np

DO db = 0, Np − b

next[prev[b, db]] = prev[b, db]
END DO

END DO

fin del algoritmo

Figura 6.2: Pseudocódigo del inspector secuencial de la técnica DWA-LIP.

estos valores.

En función de estos parámetros el inspector realiza una clasificación del espacio de
iteraciones. Para cada valor de db, se definen Np − db conjuntos de iteraciones diferentes.
Por ejemplo, las iteraciones con db = 0 corresponden a iteraciones exclusivas, dado que
realizan ambos accesos en el mismo bloque de a. Estas iteraciones se clasifican en Np

conjuntos distintos, estando cada uno de ellos asociado a un bloque diferente de a. Las
iteraciones con db > 0 son clasificadas en nuevos conjuntos en función de los valores de
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SHARED a[1 : Na], init[Np, Np], count[Np, Np], next[Nx]

DO db = 1, Np

DO is = 1, db + 1
DOALL b = is, Np − db, db + 1

j = init[b, db]
DO k = 1, count[b, db]

. . .

f = fuerza(pos[x1[j]], pos[x2[j]]])
a[x1[j]] = a[x1[j]] + f

a[x2[j]] = a[x2[j]] + f

j = next[k]
END DO

END DOALL

END DO

END DO

Figura 6.3: Ejecutor para la paralelización mediante la técnica DWA-LIP.

bmin y db. Los autores establecen reglas de ejecución de cada uno de estos conjuntos,
determinando aquellos que se pueden ejecutar en paralelo sin originar conflictos en los
accesos sobre a. En un caso general, para un valor de db dado, el número máximo de
conjuntos que es posible ejecutar en paralelo es:

Nmax
p � �Np − db

db + 1
� (6.1)

La Figura 6.3 muestra el ejecutor paralelo de esta técnica. Para poder realizar la clasifi-
cación anteriormente comentada, se emplean las matrices count e init. La matriz count

indica el número de iteraciones pertenecientes a cada conjunto, mientras que la matriz
init almacena el ı́ndice de la primera iteración asignada a cada uno de estos conjuntos.
Cada columna de estas matrices se corresponde con los distintos conjuntos asociados a
un valor db dado. Mediante el vector next, de Nx entradas, se recorren el resto de las
iteraciones asociadas a cada uno de los conjuntos. Con el fin de evitar conflictos de acceso
entre clases consecutivas, es necesario introducir operaciones de sincronización. En el caso
del código de la Figura 6.3, existe una barrera impĺıcita al final del lazo DOALL, la cual
separa aquellos conjuntos de iteraciones entre los que pueden existir dependencias.

La Figura 6.4(a) muestra un ejemplo del contenido de estos vectores para Nx = 9,
Na = 8, x1 = {3, 3, 1, 1, 1, 7, 7, 5, 4}, x2 = {5, 4, 8, 2, 4, 5, 8, 6, 7} y Np = 4. En esta figura,
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Figura 6.4: Esquema de ejecución para: (a) técnica DWA-LIP, (b) técnica LO-

CALWRITE.

las iteraciones del lazo aparecen denotadas por ćırculos, mientras que las entradas de a

se representan con cuadrados. Cada fila de la representación muestra las iteraciones que
pueden ser ejecutas en paralelo, denotando de forma sombreada las entradas accedidas
en las tablas count e init. Aśı pues, las iteraciones con db = 0 son las 4, 2, 8 y 7
asignadas a cada uno de los conjuntos. Aplicando la Expresión 6.1 tenemos, para este
ejemplo, que las cuatro iteraciones se pueden ejecutar en paralelo. Para db = 1 únicamente
podremos ejecutar concurrentemente las iteraciones 5 y 6, mientras que el resto deberán
ser ejecutadas de forma secuencial.

La técnica DWA-LIP no replica datos ni iteraciones, ofreciendo una solución escalable.
El principal inconveniente que presenta es una considerable pérdida de paralelismo con-
forme se procesan conjuntos con valores db mayores. En el ejemplo de la figura, podemos
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apreciar cómo de las nueve iteraciones, sólo cuatro pueden ejecutarse utilizando todos los
procesadores disponibles. Dos iteraciones se pueden ejecutar en paralelo, mientras que el
resto deben ser ejecutadas secuencialmente. El número de iteraciones asignadas a cada
una de las clases depende de la localidad del patrón de acceso. De este modo, si existe una
alta localidad, el valor db asociado a cada iteración será reducido, lo cual permite a esta
propuesta extraer la mayor parte del paralelismo existente en el lazo irregular. El segundo
gran inconveniente de esta propuesta es el número de operaciones de sincronización, las
cuales aumentan de forma cuadrática con el número de procesadores. En [53] se propone
una técnica que combina el empleo de la DWA-LIP con la array expansion. Mediante esta
propuesta los autores aumentan el grado de paralelismo del la técnica DWA-LIP a costa
de replicar (de forma limitada) la matriz a. Esta técnica, denominada partial array ex-
pansion, consigue una mejora en el el rendimiento respecto a la DWA-LIP obteniendo unos
resultados comparables a la técnica de array expansion pero con unos costes de memoria
menores.

Otra técnica que aborda la paralelización de esta clase de lazos es LOCAL-WRITE [59,
60, 61]. Esta técnica está orientada a arquitecturas de memoria compartida, y se ha
implementado mediante el empleo de una versión mejorada del protocolo de coherencia
CVM [77, 75]. La Figura 6.5 muestra el código del conjunto inspector-ejecutor correspon-
diente a esta técnica. La estructura del inspector es conceptualmente idéntica a la descrita
en el Caṕıtulo 4. El inspector LOCAL-WRITE es paralelo, en donde cada procesador re-
corre el espacio completo de iteraciones, seleccionando las que acceden a la partición de a

que tiene asignada. Sin embargo, y debido a la existencia de dos indirecciones, es necesario
clasificar las iteraciones del lazo en tres conjuntos.

Para un procesador p, el primero de estos conjuntos se almacena en la lista list1p, y
contiene todas las iteraciones exclusivas a la partición Ap. Es decir, este conjunto contiene
las que realizan ambos accesos sobre la partición a que dicho procesador tiene asignada.
El segundo y tercer conjunto contienen, respectivamente, las iteraciones que acceden sobre
la partición considerada mediante x1 o x2. Estas iteraciones son almacenadas respectiva-
mente en las listas list2p y list3p, locales a cada procesador.

Durante la ejecución paralela del lazo, cada procesador ejecuta las iteraciones de cada
una de sus listas. En el caso de aquellas pertenecientes a la lista list1p, y dado que son
exclusivas, se almacena el acceso dado por ambas indirecciones. En el caso de las listas
list2p y list3p, únicamente se realiza el acceso local, que se corresponde, respectivamente,
al dado por x1 y x2. La Figura 6.4(b) muestra un ejemplo de las iteraciones ejecutadas
por cada procesador.
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Algoritmo LOCALWRITE

entrada

{x1, x2}: vectores de indirección
salida

{list1, list2, list3}p: listas de iteraciones
inicio del algoritmo

DOALL p = 1, Np

DO j = 1, Nx

IF(owner(x1[j]) = p & owner(x2[j]) = p)
insert(j, list1p)

ELSE IF(owner(x1[j]) = p)
insert(j, list2p)

ELSE IF(owner(x2[j]) = p)
insert(j, list2p)

END DO

END DOALL

(a)

SHARED a[1 : Na]

DOALL p = 1, Np

DO (i ∈ list1p)
f = fuerza(pos[x1[j]], pos[x2[j]]])
a[x1[j]] = a[x1[j]] + f

a[x2[j]] = a[x2[j]] + f

END DO

DO (i ∈ list2p)
f = fuerza(pos[x1[j]], pos[x2[j]]])
a[x1[j]] = a[x1[j]] + f

END DO

DO (i ∈ list3p)
f = fuerza(pos[x1[j]], pos[x2[j]]])
a[x2[j]] = a[x2[j]] + f

END DO

END DOALL

(b)

Figura 6.5: Paralelización mediante la técnica de LOCAL-WRITE: (a) inspector,
(b) ejecutor.

Mediante el empleo de la técnica LOCAL-WRITE se consigue una explotación eficiente
de la localidad en los accesos sobre a. El principal inconveniente de esta propuesta es
la replicación en las computaciones. Esta replicación se debe a que aquellas iteraciones
que no son exclusivas deben ser ejecutadas de forma independiente para cada procesador
propietario de las particiones sobre las que realizan acceso. Por otra parte, el coste de
almacenamiento de esta propuesta puede ser importante, dado que la replicación de las
computaciones implica la existencia de copias de una misma iteración (iteración comparti-
da) asignadas a listas diferentes. Siendo más espećıficos, asumiendo que para un patrón de
acceso y un esquema de particionamiento dados hay N excl

x iteraciones exclusivas y N comp
x

compartidas (con Nx = N excl
x + N comp

x ), entonces, el coste de memoria del ejecutor viene
dado por la siguiente expresión:

∆M ejecutor
LOCAL−WRITE = N excl

x + 2N comp
x (6.2)
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Esta técnica es susceptible de varias mejoras. Por ejemplo en [62, 57] se propone el empleo
de particionadores con el fin de mejorar la localidad en los accesos.

Ambas técnicas de paralelización (la DWA-LIP y la LOCAL-WRITE) serán empleadas
para establecer comparativas con el rendimiento de nuestras propuestas.

6.2 Algoritmo básico de clasificación por slices

En esta sección iniciamos la descripción del trabajo que hemos realizado, comenza-
do por el estudio de la viabilidad en el empleo de la representación por slices para la
paralelización de esta clase de códigos.

6.2.1 Estructura del inspector-ejecutor

La idea básica que presentamos en nuestra primera propuesta consiste en distribuir
las iteraciones sobre los procesadores forzando que el orden de los accesos sobre cada
entrada de a sea el mismo que el programa secuencial. Hemos utilizado un tamaño de
grano correspondiente a una iteración. De este modo, y estableciendo una analoǵıa con la
paralelización de códigos parcialmente paralelos, estamos asumiendo que en el lazo existe
una única familia de estamentos que engloba todo el cuerpo del lazo. Consiguientemente,
únicamente se pueden producir dependencias de datos entre iteraciones distintas.

La Figura 6.6 muestra el algoritmo básico de clasificación por slices que denominamos
SLCCL. Para una iteración i dada, existen dos escrituras sobre el vector a en las posiciones
de memoria x1[j] y x2[j]. Vamos a adoptar la definición realizada en la Sección 5.5 para
denotar los slices en esta nueva clase de códigos irregulares. De acuerdo con la definición
empleada, cada slice contiene un conjunto de iteraciones que pueden ser ejecutadas en
paralelo sin originar dependencias de datos. Una posible clasificación que satisface esta
definición consiste en hacer que los slices contengan aquellas iteraciones en las que no se
repiten accesos sobre la misma posición de memoria. Nuestra propuesta básica elabora
esta estructura mediante el empleo de dos vectores auxiliares denominados ρa y ρs. El
primero de ellos se utiliza para almacenar el número de accesos realizados sobre cada
entrada de a. Empleando el contenido de este vector, para una iteración dada, el número
de slice asociado viene dado por el valor máximo del número de accesos sobre cada una
de estas dos posiciones. Es decir, para la j-ésima iteración, el slice s viene dado por:

s = max(ρa[x1[j]], ρa[x2[j]]) + 1 (6.3)
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Algoritmo SLCCL

entrada

{x1, x2}: vectores de indirección
salida

{xfin
1 , xfin

2 }: vectores de indirección reordenados
ρs: vector de densidad

inicio del algoritmo

DO j = 1, Nx %Fase de análisis
s = max(ρa[x1[j]], ρa[x2[j]]) + 1
ρa[x1[j]] = s

ρa[x2[j]] = s

ρs[s] + +
END DO

DO s = 2, NS %Fase de desplazamiento
ρs[s] = ρs[s] + ρs[s − 1]

END DO

ρa ←− 0

DO j = 1, Nx %Fase de reordenación
s = max(ρa[x[j]], ρa[x2[j]]) + 1
ρa[x1[j]] = s

ρa[x2[j]] = s

xfin
1 [ρs[s] + cnts[s]] = x1[j]

xfin
2 [ρs[s] + cnts[s]] = x2[j]

cnts[s] + +
END DO

fin del algoritmo

Figura 6.6: Algoritmo básico de clasificación por slices (SLCCL).

Donde la función max devuelve el máximo de los dos valores que recibe como argumento.
Finalmente, este valor es utilizado para incrementar el vector ρs, el cual se emplea para
contar el número de iteraciones asociadas a cada uno de los slices.

Posteriormente, en la fase de desplazamiento, este último vector es acumulado, convir-
tiéndose en un puntero al primer elemento de cada slice del vector reordenado. Finalmente,
en la fase de reordenación todas las iteraciones son nuevamente analizadas y los vectores
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Figura 6.7: Ejemplo de generación del patrón de acceso a memoria.

de indirección reordenados son generados utilizando la información de este puntero.

Un ejemplo del funcionamiento de esta propuesta es el siguiente: asumamos los valores
x1 = {1, 4, 5}, x2 = {2, 5, 6}. En este caso, tendremos que la primera iteración realiza
escrituras sobre las entradas a[1] y a[2], y dado que no existen accesos previos sobre estas
posiciones de memoria, dicha iteración queda asociada al primer slice. La segunda iteración
escribe sobre las entradas a[4] y a[5]. Como tampoco existe ningún acceso previo sobre
esas posiciones de memoria, la segunda iteración también quedará asociada al primer slice.
No obstante, la tercera iteración (que accede sobre los elementos a[5] y a[6]) no puede ser
asociada al primer slice, dado que la entrada a[5] ya ha sido previamente accedida en la
segunda iteración. El algoritmo básico propuesto establece que el slice asociado a esta
iteración es el segundo. La Figura 6.7(a) muestra el patrón de acceso a memoria para este
ejemplo. En esta figura se han representado los accesos de x1 con el śımbolo “•” y los de
x2 mediante el śımbolo “◦”.

El ejecutor paralelo de este algoritmo se muestra en la Figura 6.8. El lazo interno
es totalmente paralelo, sin embargo, es necesario realizar una operación de sincronización
entre slices diferentes, ya que existe riesgo de que las iteraciones asociadas a distintos
slices realicen accesos sobre la misma posición de memoria. Nótese que el número de
sincronizaciones del ejecutor paralelo (realizadas de forma impĺıcita al finalizar el lazo
paralelo) aumenta conforme lo hace el número de slices, introduciendo una importante
limitación en el paralelismo extráıdo del lazo.
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DO paso tiempo = 1, Nt

DO s = 1, NS

DOALL j = ρs[s], ρs[s + 1] − 1
fuerza = calcula fuerza(posición[x1[j]], posición[x2[j]])
a[x1[j]]+ = fuerza

a[x2[j]]− = fuerza

END DOALL

END DO

posición[1 : Na] = actualiza posición(a)
END DO

Figura 6.8: Ejecutor paralelo asociado al algoritmo SLCCL.

6.2.2 Análisis de eficiencia

La Figura 6.9 muestra el patrón de acceso a memoria obtenido bajo nuestra propuesta
para las matrices bcsstk14, beaflw y 25600 90. Dado que nuestro análisis es meramente
teórico, no hemos considerado necesario emplear patrones de acceso pertenecientes a apli-
caciones de simulación de n-cuerpos. Observando los valores de la tabla, se puede apreciar
que para los primeros slices se consigue un alto nivel de ocupación, mientras que para
los últimos el número de huecos es muy elevado. Este efecto se aprecia de un modo más
significativo para patrones de acceso en banda, como es el caso de la matriz bcsstk14.

La Tabla 6.1 muestra el número de entradas del vector de indirección y el número de
slices obtenidos para estos patrones de acceso. Observando los resultados mostrados en la
tabla, podemos apreciar que el número de slices (y por consiguiente, de sincronizaciones)
es muy elevado, a pesar de conseguir una reducción significativa respecto al número de
entradas del vector de indirección. Otro aspecto que hay que considerar es el balanceo
de la carga computacional. Debido a la introducción de una operación de sincronización

Matriz bcsstk14 beaflw psmigr 2 25600 90 25600 U
Nx 63453 26701 270011 12800 12800

Número de slices 665 501 2627 46 10

Tabla 6.1: Eficiencia de la clasificación por slices para SLCCL con distintos patro-
nes de acceso.
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Figura 6.9: Patrón de acceso asociado al algoritmo SLCCL para las matrices
bcsstk14, beaflw y 25600 90.
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tipo barrera entre la ejecución de slices consecutivos, es necesario balancear la carga de
cada uno de los slices de forma independiente. Cuando el número de entradas de cada
slice es reducido (lo cual sucede de forma especialmente acentuada con patrones de acceso
bandeados), resulta muy dif́ıcil obtener un buen balanceo.

Cuando ejecutamos el inspector con patrones de acceso reales, la eficiencia alcanza-
da es bastante baja. Por este motivo no ofrecemos resultados de tiempo de ejecución ni
aceleraciones. Hemos centrado nuestro estudio en la identificación de las causas de inefi-
ciencia de esta propuesta, lo cual nos va a permitir desarrollar una alternativa con unas
prestaciones competitivas.

Aśı pues, hemos identificado las siguientes necesidades asociadas a las principales cau-
sas de ineficiencia:

• El algoritmo SLCCL no extrae todo el paralelismo disponible. Vamos a evaluar el al-
goritmo SLCCL con el siguiente ejemplo: consideremos unos vectores x1 = {1, 4, 5, 6},
x2 = {2, 5, 6, 7}. El procesamiento de las iteraciones 1, 2 y 3 es análogo al del ejem-
plo anterior (Figura 6.7(a)). Si embargo, cuando se procesa la cuarta iteración se
detecta un acceso previo sobre la entrada a[6], por lo que se asigna al tercer slice. La
Figura 6.7(b) muestra el patrón de accesos a memoria asociado a este nuevo ejemplo.
Si la cuarta iteración hubiera sido procesada antes que la tercera, el slice que tendŕıa
asociada seŕıa el primero, consiguiendo de este modo un mayor grado de ocupación,
y un menor número de slices. Por lo tanto, es necesario aplicar, haciendo uso de las
propiedades asociativas y conmutativas de las operaciones de reducción, un reorde-
namiento de las iteraciones. Mediante este reordenamiento se debe procurar reducir
el número total de slices.

• El algoritmo SLCCL no explota la localidad en las operaciones de escritura. Cada
procesador debe acceder, cuando ejecuta una iteración del lazo, a dos posiciones de
memoria que están determinadas por el contenido de los dos vectores de indirección.
En este caso, no resulta posible aplicar la regla del propietario con un tamaño de
grano de iteración, dado que resulta imposible asegurar que ambos accesos se rea-
lizan sobre la partición considerada.1 Mediante una reordenación de los vectores
de indirección no se consigue aumentar la localidad de las operaciones de escritura,

1Una posibilidad consiste en replicar las computaciones, tal y como se propone en [59]. Sin embargo,

hemos descartado esta opción dado que presenta como inconveniente una sobrecarga del coste computacio-

nal del ejecutor. Otra posibilidad consiste en el reetiquetado [94], mediante un algoritmo de reordenación,

de cada uno de los cuerpos simulados. Esta opción resulta de gran interés pero tiene como inconveniente

el no mitigar por completo este efecto.
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dado que únicamente se consigue modificar el orden en el que las iteraciones son
ejecutadas. Por este motivo, consideramos necesario reformar la estructura del eje-
cutor paralelo, de modo que permita explotar la localidad tanto en las lecturas de
los vectores de indirección como en las escrituras sobre a.

• El algoritmo no balancea la carga. Es necesario desarrollar una correcta distribución
de las distintas iteraciones sobre los procesadores con el fin de obtener un buen
balanceo de la carga computacional.

En base a estas observaciones, podemos concluir que el empleo de una estrategia básica
de clasificación por slices no resuelve de un modo eficiente la paralelización de este tipo de
códigos. En la siguiente sección presentamos una nueva propuesta que implementa todas
estas observaciones y permite extraer de un modo eficiente el paralelismo existente en este
tipo de lazos.

6.3 Algoritmo avanzado de clasificación por slices

En esta propuesta presentamos un conjunto de técnicas orientadas a alcanzar cada uno
de los objetivos expuestos en la sección previa. Nuestra propuesta está organizada de forma
modular, constando de una serie de fases que gozan de cierto grado de independencia. La
primera de nuestras técnicas consiste en una nueva estructura de almacenamiento que
permite explotar la jerarqúıa de memoria del sistema. Adicionalmente, proponemos un
nuevo esquema de ejecución paralelo del lazo irregular, con el que se alcanza un menor
grado de conflictos de acceso a memoria. Finalmente, proponemos una nueva técnica de
distribución de las iteraciones sobre los procesadores con la que se obtiene unos niveles
casi óptimos de balanceo de la carga computacional.

Aunque estas tres propuestas están interrelacionadas, cada una de ellas puede ser
modificada de forma independiente, obteniendo una gran flexibilidad en el desarrollo y
optimización de nuestra propuesta. A continuación, en las siguientes secciones vamos a
describir detalladamente cada uno de los aspectos que hemos enunciado.

6.3.1 Esquema de almacenamiento

En este trabajo vamos a abordar la paralelización de un código irregular que presenta
la misma estructura que el mostrado en la Figura 6.1. Siguiendo la misma estrategia que
en otras propuestas previas, y con el fin de aumentar la localidad en los accesos, vamos
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a orientar todo nuestro esquema de paralelización automática a la aplicación de la regla
del propietario sobre el vector en el que se realizan operaciones de escritura. En nuestro
caso, este vector es el que almacena las contribuciones de las fuerzas y que denominamos
vector a.

Hemos aplicado la regla del propietario sobre una distribución por bloques de a. Cada
procesador p, accede únicamente sobre una partición dada a, que denominamos Ap. Para
una iteración j del lazo considerado, la función extrae propietario devuelve el par de
valores {proc1, proc2} que identifican, respectivamente, el procesador propietario de las
entradas a[x1[j]] y a[x2[j]]. Asumiendo un particionamiento de a en bloques de igual
tamaño, esta relación se puede obtener fácilmente por la siguiente expresión:

{proc1, proc2} = {�x1[j]Np

Na
�, �x2[j]Np

Na
�} (6.4)

Hemos utilizado un grano de paralelismo a nivel de iteración. Es decir, las distintas
iteraciones del lazo se distribuyen sobre los procesadores y no existe replicación de las
computaciones. Dado que aplicamos la regla del propietario, y en cada iteración se realizan
dos operaciones de escritura sobre a, vamos a establecer el siguiente criterio de distribución
de las iteraciones.

Regla 6.3.1 Sean {proc1, proc2} los procesadores propietarios de las dos regiones de a a las que
accede la iteración i del lazo irregular. Entonces dicha iteración únicamente puede ser ejecutada
por el procesador proc1 o por el procesador proc2. �

Definición 6.3.1 Dada una iteración i del lazo irregular ejecutada por un procesador p, deno-
minamos acceso local a aquel que se realiza sobre la partición de a cuyo propietario coincide
con el procesador que ejecuta la iteración (procesador p). Adicionalmente, denominamos acceso
no local, o acceso remoto, a aquel que se realiza sobre una partición de a cuyo propietario es
diferente del procesador que ejecuta la iteración.

Más formalmente, asumiendo que el procesador p ejecuta la iteración j, tenemos las siguientes
relaciones: a[x1[j]] es acceso local ⇐⇒ proc1 = p y a[x2[j]] es acceso local ⇐⇒ proc2 = p.�

Cada iteración j dada, puede ser clasificada de acuerdo con los valores de los proce-
sadores propietarios de las dos entradas a las que accede. Concretamente, una iteración
puede pertenecer a una de estas tres clases: exclusiva, compartida-1 y compartida-2. Las
caracteŕısticas de cada una de ellas son las siguientes:

• Iteración exclusiva. Todas las iteraciones de esta clase realizan ambos accesos
sobre la misma partición de a. En términos de la notación empleada, se verifica que
ambos accesos son locales, es decir, proc1 = proc2 = p.
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• Iteración compartida-1. Toda iteración perteneciente a esta clase realiza un
acceso local mediante el vector x1 y un acceso no local con x2. Es decir, para un
procesador p dado, se tiene que proc1 = p y proc2 �= p.

• Iteración compartida-2. Toda aquella iteración perteneciente a esta clase realiza
un acceso local con x2 y un acceso no local con x1, de modo que proc1 �= p y
proc2 = p.

Con el fin de obtener una alta localidad en los accesos proponemos una reordenación de
los vectores de indirección del mismo modo que en el algoritmo básico de clasificación por
slices (algoritmo SLCCL). Dado que cada iteración es ejecutada por un único procesador,
ambos vectores de indirección deben de ser reordenados de manera solidaria. Supongamos
por ejemplo que la iteración i = 5 se ejecuta (una vez reordenado el espacio de iteraciones)
en primer lugar. Entonces tendremos que ambos vectores de indirección reordenados (xfin

1

y xfin
2 ) verifican que xfin

1 [1] = x1[5] y xfin
2 [1] = x2[5]. De esta forma, existe una dualidad

entre una clasificación y reordenamiento de las iteraciones, respecto a una clasificación y
reordenamiento de los vectores de indirección. A lo largo de esta sección nos referiremos
indistintamente a una o a la otra.

El esquema de almacenamiento que proponemos está basado en una clasificación de las
iteraciones en varias categoŕıas, cada una de las cuales se subclasifica en diferentes clases.
De este modo, establecemos un sistema de organización jerárquica de la información que
consta de cuatro niveles y que describimos a continuación.

• NIVEL 1: Procesador propietario. El conjunto de Nx iteraciones del lazo son
agrupados, en un primer nivel, en Np conjuntos asociados a cada uno de los proce-
sadores. De manera que todas las iteraciones pertenecientes a un mismo procesador
están dispuestas en posiciones consecutivas de memoria.

• NIVEL 2: Fase de ejecución. Las entradas asignadas a un mismo procesador son
clasificadas y agrupadas en tres subconjuntos en función de las particiones de a a las
que accede. De este modo, tendremos un subconjunto de entradas exclusivas, otro
subconjunto de entradas compartida-1 y otro subconjunto de entradas compartida-2.

• NIVEL 3: Número de slice. Aquellas entradas clasificadas como compartidas son
nuevamente clasificadas en unos nuevos subconjuntos que denominamos slices.

• NIVEL 4: Procesador propietario remoto. Aquellas entradas pertenecientes a un
slice son clasificadas en función del identificador del procesador propietario de la
entrada accedida mediante el acceso remoto.
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Figura 6.10: Ejemplo de vectores de indirección: (a) vectores originales, (b)
vectores reordenados.

Es importante destacar que aquellas entradas pertenecientes a un mismo nivel están
dispuestas en posiciones contiguas de memoria. La Figura 6.10(b) muestra la reordenación
de los vectores de indirección correspondiente a la Figura 6.10(a) con Nx = 10, Na = 6 y
Np = 2. Hemos considerado que A1 = [1, 3] y A2 = [4, 6].

Por ejemplo, el primer procesador tiene asignado el intervalo [1, 6] de iteraciones reor-
denadas. Este intervalo se corresponde con el primer nivel de nuestra clasificación. Dentro
de este conjunto, las entradas están agrupadas en dos subconjuntos. Por una parte, tene-
mos el intervalo [1, 2] asociado a las iteraciones exclusivas (notar que en cada uno de los
accesos de estas iteraciones se realiza dentro de la partición A1), y por otra, el segundo
subconjunto se corresponde a aquellas entradas que, asignadas al primer procesador, son
ejecutadas en una fase compartida (intervalo de entradas [3, 6]). Finalmente, las iteracio-
nes compartidas son subclasificadas (en un tercer nivel) en conjuntos denominados slices.
Como veremos posteriormente, empleamos este nivel de clasificación para eliminar los con-
flictos de acceso a los datos de las iteraciones compartidas. En nuestro caso, tenemos en
un primer slice el intervalo de iteraciones [3, 5], mientras que la sexta iteración pertenece al
segundo slice. Una clasificación análoga puede realizarse para las iteraciones asignadas al
segundo procesador. La Figura 6.10(b) muestra el resultado de clasificación del conjunto
completo de iteraciones.

En un caso general, debemos de contemplar el cuarto nivel de nuestro esquema de
clasificación. Es decir, las entradas compartidas pertenecientes al mismo slice (dentro del
mismo procesador) aparecen subdivididas en función del procesador propietario del acceso
remoto. A modo de ejemplo, la Figura 6.11 muestra el esquema general de distribución
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Figura 6.11: Distribución de las entradas del vector de indirección para el proce-
sador 1 con Np = 3.

de las entradas asignadas al procesador 1, con Np = 3. En esta figura se denota como Ci

al intervalo en entradas de la región compartida-i y como Ri al identificador del procesa-
dor propietario remoto. Por ejemplo, el intervalo C2R3 representa el conjunto de accesos
asociados a una región compartida-2 cuyos accesos remotos (dados por x1) acceden sobre
el intervalo de a asociado al procesador 3. En la siguiente sección describimos la imple-
mentación del ejecutor paralelo y cómo este hace uso de este esquema de clasificación de
las iteraciones.

6.3.2 Estructura del ejecutor

La Figura 6.12 muestra nuestra propuesta de ejecutor. De acuerdo con nuestro esquema
de clasificación de las iteraciones, la ejecución paralela del lazo irregular es divida en 4
etapas denominadas exclusiva, compartida-1, compartida-2 y etapa de comunicación.

En la etapa exclusiva cada procesador ejecuta aquellas iteraciones clasificadas como
exclusivas. Dado que todos los accesos se realizan sobre la partición local de a, no es
necesario el uso de operaciones de sincronización.

En las etapas compartidas, de acuerdo con su definición, uno de los accesos no se
realiza sobre la partición local. En el caso de la etapa compartida-1, el acceso remoto es
el dado por x1, mientras que en el caso de la compartida-2 tendremos como remoto el
dado por x2. Debido a la existencia de este tipo de accesos, la ejecución de las iteraciones
compartidas implica la posible existencia de conflictos de acceso a memoria. En este
trabajo, proponemos como solución a este problema el empleo de un vector auxiliar de Na

entradas que denominaremos vector de guarda g. Mientras que el vector a se utiliza para
almacenar el resultado final con las contribuciones de todos los procesadores, el vector g

es utilizado para almacenar la contribución parcial de cada procesador. Por consiguiente,
sobre a se realiza una operación de acumulación mediante una suma (del mismo modo que
en el código original), mientras que sobre g el valor obtenido sobrescribe cualquier valor
previamente almacenado. Durante la ejecución de las iteraciones compartidas, cada uno
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SHARED a, g, ρS
1 , ρS

2 , x1, x2, ρ
excl

DOALL p = 1, Np %Etapa exclusiva
DO j = ρs

1[p, 1, 1] − ρexcl[p], ρs
2[p, 1, 1] − 1

fuerza = calcula fuerza(posición(x1[j]), posición(x2[j]))
a[x1[j]]+ = fuerza

a[x2[j]]− = fuerza

END DO

END DOALL

DO s = 1, NS

DOALL p = 1, Np

DO j = ρs
1[p, s, 1], ρs

2[p, s, 1] − 1 %Etapa compartida-1
fuerza = calcula fuerza(posición(x1[j]), posición(x2[j]))
a[x1[j]]+ = fuerza

g[x1[j]] = fuerza

END DO

DO j = ρs
2[p, s, 1], ρs

1[p, s + 1, 1] − 1 %Etapa compartida-2
fuerza = calcula fuerza(posición(x1[j]), posición(x2[j]))
g[x2[j] = fuerza

a[x2[j]]− = fuerza

END DO

END DOALL

BARRIER %Sincronización

DOALL p = 1, Np %Etapa de recopilación
DO k = 1, Np

DO j = ρs
1[k, s, p], ρs

1[k, s, p + 1] − 1
a[x2[j]]− = g[x1[j]]

END DO

DO j = ρs
2[k, s, p], ρs

2[k, s, p + 1] − 1
a[x1[j]]+ = g[x2[j]]

END DO

END DO

END DOALL

BARRIER %Sincronización
END DO

Figura 6.12: Algoritmo ejecutor SLCCLS.
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de los procesadores accede a los vectores a y g de acuerdo con la siguiente regla:

Regla 6.3.2 Dada una iteración compartida j, y una vez calculada la fuerza existente entre los
elementos asociados a las entradas x1[j] y x2[j], el valor obtenido se almacena tanto sobre a como
sobre g en aquella posición de memoria accedida localmente. Es decir, en el caso de tratarse de
una iteración compartida-1 el valor se almacena en las entradas a[x1[j]] y g[x1[j]], mientras que en
el caso de ser una iteración compartida-2 el valor se almacena en las entradas dadas por x2[j]. �

A modo de ejemplo, para el conjunto de datos de la Figura 6.10, el primer procesador
ejecuta la tercera y cuarta iteración en la etapa compartida-1. Para la tercera iteración, y
mediante nuestra propuesta, la fuerza resultante es almacenada en a[2] y g[2]. Del mismo
modo, en la cuarta iteración la fuerza calculada se almacena en a[1] y g[1]. En el caso de
la etapa compartida-2 aplicamos el mismo procedimiento. En el ejemplo de la figura, el
primer procesador ejecuta la quinta iteración actualizando a[3] y g[3].

Mediante el empleo de esta estrategia de acceso se verifica la regla del propietario en
las operaciones de escritura realizadas en las iteraciones compartidas. Cada procesador p

únicamente accede a las particiones Ap y Gp que tiene asignadas2, explotando eficiente-
mente la localidad en los accesos.

Hay que resaltar que, a diferencia de a, el vector g sólo puede almacenar un único valor,
por lo que el procedimiento anterior no puede continuar cuando una iteración procesada
debe escribir sobre una entrada de g que ha sido previamente accedida. Con el fin de
agrupar aquellas iteraciones que no causan conflictos, introducimos el concepto de slice,
aplicado a nuestra estructura de ejecutor paralelo.

Definición 6.3.2 Un slice se define como un conjunto de iteraciones compartidas que pueden ser
ejecutadas sin originar conflictos de accesos sobre el vector de guarda g. �

Entendemos por conflictos de acceso a la existencia de más de un acceso sobre la misma
entrada de g. Esta definición mantiene la esencia del concepto de slice. En los casos
anteriores considerábamos la existencia de conflictos de acceso sobre el vector a. Para la
nueva estructura de ejecutor que proponemos, los conflictos de acceso están asociados al
vector de guarda. De acuerdo con esta definición, podemos enunciar la siguiente propiedad.

Propiedad 6.3.1 Dadas dos iteraciones j y j′ de un lazo irregular con la estructura mostrada en
la Figura 6.1. Estas iteraciones pertenecen a un slice diferente si los accesos locales de cada una
de ellas son sobre la misma entrada.

2Notar que el particionamiento y distribución del vector g es idéntico al realizado sobre el vector a.
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PRUEBA: La demostración de esta propiedad es directa si se tiene en cuenta que las iteraciones
compartidas deben ser procesadas aplicando la Regla 6.3.2 y la Definición 6.3.2. �

A modo de ejemplo, para el conjunto de datos de la Figura 6.10, las iteraciones {3, 4, 5, 8, 9}
forman un único slice, mientras que la iteración 6 debe ser clasificada en un slice diferente
por realizar el mismo acceso local (sobre a[1]) que la cuarta iteración.

De acuerdo con la estructura del ejecutor y el esquema de clasificación empleado, es
necesario asignar una serie de campos a cada una de las iteraciones compartidas. Es-
pećıficamente, cada una de ellas debe tener asociada los siguientes elementos:

• Campo1: procesador propietario, definido en el intervalo [1, Np].

• Campo2: tipo de región compartida (compartida-1 o compartida-2).

• Campo3: slice al que pertenece la iteración, definido en el intervalo [1, NS ].

• Campo4: procesador propietario de la partición sobre la que se realiza el acceso
remoto. Tiene un rango de valores de 1 a Np.

Con el fin de organizar toda esta información, y mantener la estructura de clasificación de
las iteraciones, empleamos los vectores ρslice1 y ρslice2 para delimitar aquellas entradas que
pertenecen a cada una de las clases. Ambos vectores constan de tres dimensiones que se
corresponden a los campos 1, 3 y 4 del esquema de clasificación anterior. Concretamente
obtenemos la siguiente disposición de campos:

ρslice1 [campo1, campo3, campo4] (6.5)

El campo que denota el tipo de región compartida (segundo campo) está impĺıcito en la
propia definición del vector, dado que ρslice1 y ρslice2 están asociados a aquellas iteraciones
ejecutadas, respectivamente, en las fases compartida-1 y compartida-2.

A modo de ejemplo, y considerando un caso arbitrario, la entrada ρslice1 [4, 5, 3] apun-
ta a la primera iteración asignada al procesador 4, ejecutada como compartida-1 en el
slice número 5, y cuyo acceso remoto se realiza sobre una partición A3 que pertenece al
procesador 3. La Figura 6.13 muestra los valores de ρslice1 y ρslice2 para el ejemplo de la
Figura 6.10(a). Dado que Np = 2, hemos ignorado la primera y segunda dimensión de
estos vectores, y mostramos únicamente los valores almacenados para cada slice en cada
uno de los procesadores.
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s

5  7ρ2
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Slice 2 
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Figura 6.13: Ejemplo de valores de los vectores de densidad.

A continuación introducimos un vector de Np entradas que denotamos como ρexcl, el
cual se emplea para almacenar el número de iteraciones que cada procesador ejecuta en
la fase exclusiva. De acuerdo con el esquema de distribución de los datos empleado, para
un procesador genérico p, el ı́ndice de la primera iteración compartida está almacenado
en la entrada ρslice1 [p, 1, 1]. De acuerdo con el esquema de almacenamiento de nuestra
propuesta, las iteraciones exclusivas son inmediatamente anteriores a las compartidas, por
lo que el intervalo de entradas de la región exclusiva asociada a un procesador p está
especificado por el intervalo:

[ρslice1 [p, 1, 1] − ρexcl[p], ρslice1 [p, 1, 1]) (6.6)

Para el ejemplo de la Figura 6.10(a), tenemos el vector de densidades mostrado en la
Figura 6.13, el cual origina los siguientes intervalos de entradas exclusivas: intervalo [1,3)
asociado al procesador 1 e intervalo [7,8) asociado al procesador 2.

La distribución de los datos en memoria asociada a las entradas compartidas se realiza
de la siguiente forma: para un slice dado, se almacena el intervalo de entradas de la
región compartida-1 y a continuación el intervalo de entradas de la región compartida-
2. A continuación, es almacenado el intervalo de entradas de la región compartida-1
correspondiente al siguiente slice, etc.

Las iteraciones pertenecientes a las regiones compartidas son ejecutadas en función del
slice al que pertenecen. De acuerdo con la Regla 6.3.2, todas las iteraciones compartidas
que pertenecen a un mismo slice pueden ser ejecutadas en paralelo de forma aśıncrona.
Para un slice genérico, este conjunto de iteraciones consiste en la unión de los intervalos
asociados a cada una de las regiones compartidas del mismo slice. Más formalmente,

[ρslice1 [p, s, 1], ρslice2 [p, s, 1]) ∪ [ρslice2 [p, s, 1], ρslice1 [p, s + 1, 1]) (6.7)
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Figura 6.14: Diagrama de acceso a los vectores a y g.

Nuevamente, considerando el ejemplo de la Figura 6.13, los intervalos asociados al primer
slice del primer procesador son [3, 5)∪ [5, 6) = [3, 5]. Notar que, el número de slices asocia-
do a los vectores ρslice es igual al número “real” de slices NS , más la unidad: NS + 1. El
motivo de este aumento es mantener la coherencia a la hora de especificar el intervalo de
entradas asociado al último slice (slice NS), dado que el último elemento de este intervalo
hace siempre referencia al slice siguiente.

Una vez ejecutadas las etapas compartidas, el resultado final se obtiene en la fase
de comunicación. En esta fase cada procesador recorre las entradas de g escritas por
otro procesador y asociadas a un acceso local. Por medio de los vectores ρslice es posible
determinar exactamente la posición de estas entradas. De forma más concreta, cada
procesador p debe considerar la contribución del procesador k en el siguiente intervalo de
entradas de g.

[ρslice1 [k, s, p], ρslice1 [k, s, p + 1]) ∪ [ρslice2 [k, s, p], ρslice2 [k, s, p + 1]) (6.8)

Dicho de otro modo, el intervalo dado por 6.8 se corresponde con el conjunto de iteraciones
ejecutadas por el procesador k y que tienen un acceso remoto sobre el procesador p.
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Una vez que el vector a es actualizado, el contenido de g puede ser borrado, permitiendo
su reuso durante el procesamiento del siguiente slice.

La Figura 6.14 muestra el diagrama de acceso a los vectores a y g para el conjunto de
datos mostrado en la Figura 6.10. El conjunto de la ejecución de este problema tiene tres
etapas: la ejecución de las entradas exclusivas, y la ejecución del primer y segundo slice.
Dentro de estas últimas, hemos agrupado las sub-etapas compartida-1 y compartida-2 en
una única etapa, que denominamos compartida. Los accesos realizados en cada una de las
etapas aparecen oscurecidos. Nótese que, a lo largo de toda la ejecución paralela del lazo,
los vectores a y g son escritos por cada procesador únicamente en la partición que tiene
asignada, es decir, se aplica la regla del propietario en las operaciones de escritura sobre
a y g.

6.3.3 Estructura del inspector

En esta sección describimos el proceso de obtención de la estructura de datos propuesta
y presentada la sección previa. La Figura 6.15 muestra el pseudocódigo de nuestro ins-
pector, denominado Slice Classification 2 (SLCCLS). Dicho inspector consta de tres etapas
denominadas análisis, desplazamiento y reordenación.

En la fase de análisis todas las entradas del vector de indirección son clasificadas en
cada uno de los cuatro niveles anteriormente descritos. Mediante vectores auxiliares se
almacena el número de iteraciones asociadas a cada una de las distintas clases. Adicio-
nalmente, durante el proceso de clasificación empleamos las funciones extrae propietario

y scheduler para determinar el procesador que ejecutará cada una de las iteraciones com-
partidas.

La primera de estas funciones, introducida en la Sección 6.3.1, se utiliza para distinguir
aquellas iteraciones exclusivas de las compartidas. La comprobación que hay que realizar
es simple, dado que únicamente es necesario comprobar la coincidencia entre los proce-
sadores propietarios asociados a ambos accesos. En el caso de verificarse esta igualdad
tendremos una iteración exclusiva, por lo que incrementaremos en una unidad la entrada
correspondiente de ρexcl . En el caso de que la iteración tenga asociada distintos propieta-
rios, empleamos la función scheduler para asignarla a uno de ellos. La función scheduler

devuelve dos valores, denominados {proc, s}. El primero de ellos identifica el procesador
al que la iteración es asignada. En caso de un valor igual a proc1, la iteración es clasificada
como compartida-1, por lo que el vector al que queda asociada es ρslice1 . En caso contrario,
la iteración es clasificada como compartida-2 y será asignada al vector ρslice2 . El segundo
valor devuelto por la función scheduler contiene el número de slice al que la iteración es
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Algoritmo SLCCLS

entrada

{x1, x2}: vectores de indirección
salida

{xfin
1 , xfin

2 }: vectores de indirección reordenados
{ρexcl, ρs

1, ρ
s
2}: vectores de densidad

inicio del algoritmo

L1 DO j = 1, Nx %Fase de análisis
{proc1, proc2} = extrae propietario(x1[j], x2[j], Na, Np)
IF (proc1 = proc2)

ρexcl[proc1] + +
ELSE

{proc, s} = scheduler(x1[j], x2[j], proc1, proc2)
IF (proc = proc1)

ρs
1[proc1, s, proc2] + +

ELSE

ρs
2[proc2, s, proc1] + +

END IF

END IF

END DO

{ρs
1, ρ

s
2} = desplazamiento(ρs

1, ρ
s
2) %Fase de desplazamiento

L2 DO j = 1, Nx %Fase de reordenación
{proc1, proc2} = extrae propietario(x1[j], x2[j], Na, Np)
IF (proc1 = proc2)

xfin
1 [ρs

1[1, 1, 1] − ρexcl[proc1] + cntexcl[proc1]] = x1[j]
xfin

2 [ρs
1[1, 1, 1] − ρexcl[proc1] + cntexcl[proc1]] = x2[j]

cntexcl[proc1] + +
ELSE

{proc, s} = scheduler(x1[j], x2[j], proc1, proc2)
IF (proc = proc1)

xfin
1 [ρs

1[proc1, s, proc2] + cnts1[proc1, s, proc2]] = x1[j]
xfin

2 [ρs
1[proc1, s, proc2] + cnts1[proc1, s, proc2]] = x2[j]

cnts1[proc1, proc2, s] + +
ELSE

xfin
1 [ρs

2[proc2, s, proc1] + cnts2[proc2, s, proc1]] = x1[j]
xfin

2 [ρs
2[proc2, s, proc1] + cnts2[proc2, s, proc1]] = x2[j]

cnts2[proc2, s, proc1] + +
END IF

END IF

END DO

fin del algoritmo
Figura 6.15: Algoritmo inspector SLCCLS.
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Figura 6.16: Ejemplo de fase de desplazamiento.

asignada. De este modo, obtenemos toda la información (valor del procesador propietario,
valor del procesador asociado al acceso remoto e ı́ndice de slice) para incrementar la en-
trada correspondiente del vector ρslice1 o ρslice2 . En la siguiente sección realizaremos una
descripción detallada de la estructura y funcionamiento de la función scheduler, por lo
que postergaremos su descripción hasta entonces.

La fase de desplazamiento se utiliza para realinear los vectores de densidad de modo
que almacenen la posición de la entrada reordenada asociada al comienzo de cada uno de
los slices. Esta fase se muestra en el pseudocódigo en la función desplazamiento, la cual
consta de una serie de pasos que se resumen a continuación. La Figura 6.16 muestra un
ejemplo de cada uno de ellos para el conjunto de datos considerado.

• Paso 1: todas las entradas de ρslice1 y ρslice2 son desplazadas una posición. La
primera entrada de ρslice1 es incrementada en una unidad.

• Paso 2: para todo procesador p, con 1 ≤ p ≤ Np, la entrada ρslice1 [p, 1, 1] es
incrementada por el valor almacenado en ρexcl.

• Paso 3: Todas las entradas de ρslice1 y ρslice2 son recorridas de forma ordenada y
desplazadas de acuerdo con:

– Para cada slice s �= 1 y cada procesador 1 ≤ p ≤ Np, ρslice1 [p, s, 1] es reempla-
zado por ρslice2 [p, s, Np].

– Para cada slice s �= Ns y cada procesador 1 ≤ p ≤ Np, ρslice2 [p, s, 1] es reem-
plazado por ρslice1 [p, s + 1, Np].
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• Paso 4: Nuevamente se recorren todas las entradas de ρslice1 y ρslice2 con el siguiente
orden de acceso: procesador propietario, número de slice y procesador remoto. En
esta operación las entradas de estos vectores son sumadas y acumuladas.

En la última fase, denominada fase de reordenación, se generan los nuevos vectores
de indirección. La estructura de esta fase es idéntica a la de análisis, de modo que partiendo
de unas condiciones iniciales iguales, cada iteración del lazo recibe la misma clasificación
que la realizada en la fase previa. La diferencia es que ahora los vectores ρslice1 y ρslice2 han
sido realineados, y se emplean para apuntar al primer elemento de cada clasificación. En
esta fase empleamos los vectores cntexcl, cntslice1 y cntslice2 para almacenar el número de
entradas asignadas a cada una de las fases. De este modo, cada una de las entradas de los
vectores de indirección es correctamente copiada sobre los vectores reordenados. Hay que
destacar que los valores finales de cntexcl, cntslice1 y cntslice2 coinciden, respectivamente,
con los obtenidos en la fase de análisis para ρexcl, ρslice1 y ρslice2 .

6.3.4 Estructura del scheduler

La función scheduler se utiliza para determinar el procesador propietario de cada
iteración compartida. Adicionalmente, también determina el número de slice al que la
iteración queda asignada.

Los criterios empleados para realizar la distribución de las iteraciones tiene en cuenta
la maximización de la localidad en los accesos y el mantenimiento de un correcto balanceo
de carga. En el proceso de distribución realiza una clasificación por slices de las entradas
compartidas. Para aplicar este proceso introducimos una nueva estructura de almacena-
miento que denominados tabla de carga y denotamos como carga. Esta tabla consta de
dos dimensiones correspondientes al ı́ndice de procesador y número de slice asociado (p
y s respectivamente). De forma más concreta, la entrada carga[p][s] almacena la carga
computacional asociada al procesador p en el slice s. En este trabajo, vamos a utilizar
como unidad de carga computacional el coste de una iteración.3 De este modo, en la tabla
de carga se almacena el número de iteraciones asociado a cada procesador en cada uno de
los slices.

La estructura del algoritmo de scheduler se muestra en la Figura 6.17. Inicialmente,
cada iteración j realiza un acceso a las posiciones x1[j] y x2[j] de a. De acuerdo con la

3Cabe realizar varias observaciones: esta aproximación puede realizarse por haber sido utilizado un

paralelismo de grano iteración. Adicionalmente, la aproximación será más exacta cuanto más próxima

sea la carga computacional asociada a las distintas iteraciones. Finalmente, estamos asumiendo, por

simplicidad, que el poder computacional de todos los procesadores es el mismo.
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Algoritmo SCHEDULER

entrada

{x1[j], x2[j]}: vectores de indirección procesados
{proc1, proc2}: procesadores propietarios de acceso de x1[j] y x2[j]

salida

{owner, s}: Identificado del propietarios y slice asociado
inicio del algoritmo

s1 = ρa[x1[j]] + 1
s2 = ρa[x2[j]] + 1
IF (s1 = s2)

{proc, k} =extrae carga mı́nima(carga, proc1, proc2, s1, s2)
ELSE IF (s1 < s2)

IF (carga[proc1, s1] = carga máxima(carga, s1))
{proc, k} =extrae carga mı́numa(carga, proc1, proc2, s1, s2)

ELSE

{proc, k} = {proc1, x1[j]}
END IF

ELSE

IF (carga[proc2, s2] = carga máxima(carga, s2))
{proc, l} =extrae carga mı́numa(carga, proc1, proc2, s1, s2)

ELSE

{proc, k} = {proc2, x2[j]}
END IF

END IF

ρa[k] + +
carga[proc, ρa[k]] + +
return({proc, ρa[k]})

fin del algoritmo

Figura 6.17: Algoritmo scheduler.

Regla 6.3.1, vamos a establecer que para esta iteración, los procesadores proc1 y proc2 son
los únicos candidatos para ejecutarla. El identificador concreto de estos procesadores se
obtiene por medio de la función extrae propietario descrita en la Sección 6.3.1. Si proc1

es el procesador elegido, entonces x1[j] será el acceso local y x2[j] el remoto. En caso
contrario, tendremos a proc2 como el procesador propietario, x1[j] como acceso remoto y
x2[j] como acceso local.
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Introducimos el vector ρa[k] como el que almacena el número de accesos locales sobre
la k-ésima entrada de a. Este vector se emplea para obtener el número de slice asignado
a cada iteración compartida. Se aplica la siguiente regla de obtención del número de slice.

Regla 6.3.3 El número de slice asociado a una iteración compartida i, con un acceso local x[j],
viene dado por ρa[x[j]] + 1. �

De este modo, si el procesador proc1 es asignado como propietario de la iteración i, entonces
el slice asociado a dicha iteración vendrá dado por ρa[x1[j]]+1. En caso contrario, el valor
del slice será ρa[x2[j]] + 1. Nótese que, debido al empleo del vector de guarda, el acceso
remoto no tiene repercusión en las fases compartidas del ejecutor, ya que es en la fase de
comunicación donde se resuelven este tipo de accesos.

En nuestra propuesta, empleamos el siguiente conjunto de reglas para la determinación
del propietario de cada iteración compartida:

Regla 6.3.4 Si ambos candidatos ejecutan la iteración en el mismo slice, entonces el procesador
propietario es aquel que tiene la menor carga de trabajo. �

Regla 6.3.5 En caso de no verificarse la Regla 6.3.4, el procesador propietario es aquel que asigna
el menor slice a la iteración considerada. �

Regla 6.3.6 Existe una excepción en la Regla 6.3.5 para el caso de que el procesador propietario
tenga la mayor carga computacional del slice. En ese caso, el propietario es aquel que tenga una
menor carga. �

Para evaluar la Regla 6.3.4 empleamos la función extrae mı́nima carga, la cual selec-
ciona el menor valor de la tabla de carga. Es decir,

extrae minima carga = {proc1, x1[j]} si (carga[proc1, s1] ≤ carga[proc2, s2])

{proc2, x2[j]} si (carga[proc1, s1] > carga[proc2, s2]) (6.9)

La función máxima carga se emplea para seleccionar el valor de la carga máxima de un
slice. La estructura de esta función es:

máxima carga(carga, s) = max(carga[1, s], carga[2, s] . . . carga[Np, s]) (6.10)

La Figura 6.18 muestra, para los vectores de indirección del ejemplo de la Figura 6.10, el
valor del vector ρa y de los propietarios de cada iteración compartida. Adicionalmente, se
muestra el contenido final de la tabla de carga asociada a este ejemplo.

Con este tópico finalizamos la descripción de los distintos elementos que componen
nuestra propuesta. A continuación vamos a realizar, en la siguiente sección, un análisis de
la eficiencia obtenida con ella.
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Figura 6.18: Ejemplo de funcionamiento del scheduler.

6.3.5 Resultados

En esta sección presentamos los resultados correspondientes a las distintas pruebas de
evaluación del rendimiento que hemos realizado. Inicialmente, evaluaremos la compleji-
dad máxima del inspector y el coste de memoria del ejecutor paralelo. Posteriormente
verificamos la capacidad de extracción de paralelismo de la estrategia SLCCLS, comparan-
do su eficiencia con la obtenida mediante la estrategia SLCCL. Finalmente, emplearemos
nuestra propuesta para la paralelización de una aplicación de simulación de n-cuerpos, y
los resultados obtenidos se compararán con el de otras estrategias de paralelización.

Consideraciones teóricas

Para evaluar la complejidad del inspector SLCCLS es necesario considerar la complejidad
del scheduler, dado que esta función es invocada cada vez que se procesa una entrada
compartida. La complejidad del scheduler únicamente tiene asociado el coste del acceso
a la tabla de carga. Concretamente,

Oscheduler = Np (6.11)

Considerando ahora la complejidad del inspector. En el caso más desfavorable, el lazo
irregular únicamente consta de iteraciones compartidas. Para esta situación,

OSLCCLS = NxOscheduler + 6Ns + NxOscheduler = NxNp + 6Ns + NxNp (6.12)

Dicha expresión tiene en cuenta las contribuciones de cada una de las tres fases que
comprenden el inspector.
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Hemos evaluado el coste de memoria del ejecutor, el cual se define como la diferencia
entre la memoria requerida por el código original y el ejecutor paralelo. En este último
caso únicamente debemos considerar el coste de almacenamiento del vector de guarda y
de los vectores ρs

1 y ρs
2. De este modo, el coste de memoria resulta:

∆M ejecutor
SLCCLS = Na + 2N2

p NS (6.13)

Evaluación del grado de paralelismo extráıdo

Las tablas 6.2 y 6.3 muestran, respectivamente, el número de slices obtenidos con la
estrategia SLCCLS para Np = 4 y Np = 64. Estos resultados pueden compararse con
los obtenidos con la estrategia SLCCL de la Tabla 6.1. Podemos apreciar una importante
reducción en número de slices respecto al caso anterior. Además, podemos apreciar que
conforme aumenta el número de procesadores el número de slices se mantiene constante
e incluso experimenta una pequeña disminución. En base a estos resultados podemos
afirmar que nuestra nueva propuesta resuelve uno de los principales inconvenientes del
algoritmo SLCCL, que es la poca capacidad de extracción de paralelismo.

Paralelización de una aplicación de n-cuerpos

Hemos aplicado la estrategia SLCCLS a la paralelización de una aplicación de simu-
lación de dinámica molecular. Espećıficamente utilizamos el Steve Plimpton’s Lennard-
Jones benchmark [108], en el que se simula las interacciones de un conjunto de part́ıculas

Matriz bcsstk14 beaflw psmigr 2 25600 90 25600 U
NS 20 190 133 12 5

Tabla 6.2: Eficiencia de la clasificación por slices para Nstmt = 2 y Np = 4 con
distintos patrones de acceso.

Matriz bcsstk14 beaflw psmigr 2 25600 90 25600 U
NS 18 100 154 9 3

Tabla 6.3: Eficiencia de la clasificación por slices para Nstmt = 2 y Np = 64 con
distintos patrones de acceso.
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DO paso tiempo = 1, Nt

DO k = 1, Ncuerpos

DO j = ρinteracc[k], ρinteracc[k + 1] − 1
fuerza = calcula fuerza(posición[k], posición[x1[j]])
a[k]+ = fuerza

a[x1[j]]− = fuerza

END DO

END DO

posición = actualiza posición(a)
END DO

Figura 6.19: Lazo irregular de n-cuerpos.

sometidas a un potencial de Lennard-Jones. Esta aplicación consiste en diversas imple-
mentaciones en las que se realizan distintos tipos de descomposiciones del problema. En
nuestro caso nos hemos centrado en la paralelización del código denominado LJA, en el
que se realiza una estrategia de descomposición por átomos. El núcleo de este código de
pruebas tiene la estructura del código mostrado en la Figura 6.19. La principal diferencia
es que el lazo interno aparece ahora dividido en dos lazos anidados. El primero de ellos
(́ındice k) recorre cada uno de los cuerpos simulados. Para cada uno de estos cuerpos, y
mediante el vector ρinteracc, el lazo más interno (́ındice j) recorre las iteraciones que dicho
cuerpo tiene asociadas. Adicionalmente se verifica que ρinteracc[j +1] ≥ ρinteracc[j]. Es de-
cir, el ı́ndice j es siempre monótono creciente. El vector de indirección x2 puede obtenerse
de una forma sencilla a partir de los valores de ρinteracc. De este modo, el código original
puede ser fácilmente convertido en un esquema de indireccionamiento como el mostrado
en la Figura 6.1.

Con el fin de comparar la eficiencia de nuestra propuesta con el de otras estrategias,
hemos desarrollado distintas versiones paralelas del código LJA. Concretamente, hemos
implementado la técnica array expansion, LOCAL-WRITE, DWA-LIP4 y nuestra propues-
ta denominada SLCCLS. La plataforma empleada es un multiprocesador Silicon Graphics
Origin 2000, el lenguaje de programación es el Fortran 77 en conjunción con directivas
OpenMp. El compilador utilizado es el MIPSpro f77 v7.4. En la compilación de todos
los programas se emplearon las opciones “-aling128”. La estrategia array expansion no
utiliza inspector, y puede ser directamente aplicada al código fuente mostrado en la Fi-
gura 6.19. Las propuestas LOCAL-WRITE, DWA-LIP y SLCCLS emplean un inspector que

4Respecto a la técnica DWA-LIP, hemos implementado la técnica básica ofrecida por el autor [54].
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analiza tanto x1 como x2, por lo que únicamente pueden ser utilizados con el código de
la Figura 6.1. Existe una variante de la técnica DWA-LIP que permite ser directamente
aplicado sobre el código original. Sin embargo, el rendimiento de esta variante resulta sen-
siblemente inferior al de la propuesta que hace uso de x1 y x2. Por este motivo, decidimos
utilizar la primera de ellas.

Todas las estrategias, con la excepción de array expansion, están basadas en la aplica-
ción de la regla del propietario sobre el vector a. En estos casos, realizamos una distribución
de a por bloques de igual tamaño. En el caso de array expansion, y con el fin de obtener
un correcto balanceo de la carga, realizamos una distribución por bloques del espacio de
iteraciones del problema.

El código de prueba LJA permite especificar el número de cuerpos del problema que
se desea simular y el grado medio de conectividad (número de vértices dividido por el
número de nodos) existente en el sistema simulado. El primer parámetro se corresponde
con Na, la dimensión del vector en el que se almacenan las fuerzas a las que cada uno de
los cuerpos se ve sometido. El segundo parámetro es una estimación del número medio
de interacciones que sufre cada uno de los cuerpos, el cual es proporcional a Nx/Na. En
este trabajo hemos intentado cubrir el mayor espacio posible de situaciones. Por este
motivo, hemos considerado tres escenarios diferentes cuyas principales caracteŕısticas se
muestran en la Tabla 6.4. El primero de ellos, denominado prueba1, se corresponde a un
problema con una conectividad media de entorno a 10, y un número de cuerpos de 97k.
Por otra parte, los otros dos escenarios se corresponden a situaciones más extremas. Aśı
pues, el problema denominado prueba2, representa una situación con un alto grado de
conectividad, un bajo grado de dispersión, y un reducido número de cuerpos. Por otra
parte, el escenario prueba3 presenta un escenario con un bajo grado de conectividad, un
alto grado de dispersión, y un gran número de cuerpos.

Un tercer parámetro asociado a cada escenario es la localidad del patrón de acceso.
Este parámetro indica la separación “espacial” entre los accesos realizados dentro de cada
iteración. Al comienzo de la ejecución del código LJA existe un alto grado de localidad.
Sin embargo, esta localidad disminuye conforme aumenta el número de iteraciones, dado

Escenario Na Nx Conectividad

prueba1 97K 1008K 10.4

prueba2 32K 1202K 37.6

prueba3 97K 297K 3.1

Tabla 6.4: Caracteŕısticas de los patrones de acceso.
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100 iteraciones 2000 iteraciones 6000 iteraciones 14000 iteraciones

Figura 6.20: Patrón de acceso a memoria para el escenario prueba3.

que la posición de los cuerpos se va modificando y surgen interacciones con vecinos cuyas
posiciones de memoria son más distantes (es decir, menos locales). En este trabajo hemos
considerado diferentes grados de localidad del patrón de acceso, almacenando su estructu-
ra a lo largo de la ejecución del programa. Concretamente, hemos elegido las iteraciones
100, 2000, 6000 y 14000 cuyo rango entendemos que abarca un amplio espectro de grados
de localidad. La Figura 6.20 muestra los diferentes patrones de acceso para el escena-
rio prueba3. Hemos constatado experimentalmente que el número entradas no nulas del
patrón de acceso (es decir, el número de interacciones entre los cuerpos) es aproximada-
mente el mismo a lo largo de toda la ejecución del programa. Gracias a esta propiedad,
podemos asumir que el parámetro Nx no vaŕıa para todo el rango de iteraciones.

La Figura 6.21 muestra el tiempo de ejecución y las aceleraciones obtenidas con el
ejecutor cuando se emplean 32 procesadores. En el eje de categoŕıas se representa el
número de iteraciones asociado a cada uno de los cuatro grados de localidad que hemos
considerado.

La estrategia DWA-LIP presenta un buen rendimiento para problemas dispersos con
una alta localidad en los accesos. La principal desventaja de esta técnica aparece en el
tratamiento de las iteraciones compartidas, es decir, en aquellas en las que ambos accesos
se realizan sobre particiones distintas de a. Para este tipo de iteraciones, el ejecutor DWA-

LIP presenta un bajo rendimiento debido a que el número máximo de procesadores que
es posible utilizar disminuye conforme avanza la ejecución paralela del programa. Esta
disminución se hace más notable cuanto mayor es el número de iteraciones compartidas.
Podemos apreciar que el rendimiento de esta propuesta decrece conforme disminuye la
localidad del patrón de acceso, dado que en estos casos aumenta la proporción de en-
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Figura 6.21: Tiempos de ejecución y aceleraciones con Np = 32 .

tradas compartidas. Adicionalmente, la estrategia DWA-LIP emplea un vector adicional
de Nx entradas cuyo coste de almacenamiento es importante, y puede llegar a afectar al
rendimiento en los accesos a memoria cache.
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La técnica array expansion presenta como principal inconveniente el coste de las rutinas
de comunicación asociado a la operación final de reducción. Adicionalmente, existen dos
factores que influyen de forma importante sobre el rendimiento de código paralelo. Por una
parte, conforme aumenta el tamaño del vector a, el coste de almacenamiento del ejecutor
y el coste de la operación de reducción aumentan, lo cual produce una disminución del
rendimiento. Por otra parte, cuando decrece el número de iteraciones del lazo más interno
(lazo j), el coste de comunicación tiene un mayor peso en la ejecución paralela, influyendo
negativamente sobre la eficiencia de esta propuesta. La técnica array expansion obtiene
los mejores resultados para el escenario prueba2, en el que la localidad de los accesos es
baja. Nótese que el rendimiento de esta técnica no se ve influido de forma importante
por las caracteŕısticas del patrón de acceso. Una importante ventaja de esta propuesta
es que, debido a la poĺıtica de distribución por bloques de las iteraciones, se consigue un
alto grado de balaceo de la carga. Sin embargo, este hecho implica otro de los grandes
inconvenientes de esta propuesta, que es la baja explotación de la localidad en los accesos
sobre la matriz a.

Con la estrategia LOCAL-WRITE cada procesador únicamente accede a la partición
de a que tiene asignado, por lo que la localidad en los accesos a este vector es explotada
adecuadamente. Sin embargo, esta propuesta tiene como desventaja una replicación en las
computaciones. Esta replicación es mayor cuanto menor sea la localidad en el patrón de
acceso, teniendo un gran impacto sobre el rendimiento de la propuesta. Para el escenario
prueba3 la estrategia LOCAL-WRITE obtiene los mejores resultados, debido a que la conec-
tividad del problema es reducida y, consiguientemente, existe una baja replicación de las
computaciones. El rendimiento de la estrategia LOCAL-WRITE depende fuertemente del
coste computacional de cada iteración. Cuando este aumenta, el coste de las replicaciones
también lo hace, disminuyendo su eficiencia.

A continuación vamos a realizar un análisis del rendimiento del ejecutor paralelo pre-
sentado en nuestra propuesta. Este análisis puede dividirse en dos etapas: la ejecución
de las entradas exclusivas y la ejecución de las entradas compartidas. La primera de ellas
es altamente paralela, los procesadores trabajan totalmente desacoplados. En esta etapa
cada procesador escribe sobre la partición de a que tiene asignada, y accede a entradas
consecutivas de x1 y x2. De este modo, no existe compartición de ĺıneas cache (salvo las
existentes en el ĺımite de cada bloque de a y g) y el grado de localidad en los accesos es
elevado.

En la segunda etapa se realiza el procesamiento de las iteraciones compartidas y la fase
de comunicación final. En la primera parte, nuevamente se accede a entradas consecutivas
de los vectores de indirección, y únicamente se escribe sobre las particiones locales de a y
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g, obteniendo otra vez un alto grado de localidad en los accesos. Esta situación no se da en
la última etapa, la etapa de comunicación. En ella, se accede a elementos no consecutivos
de los vectores de indirección y se leen particiones no locales del vector g. Esta última fase
es la principal causa de ineficiencia de nuestra propuesta. Cabe destacar que los accesos no
locales son siempre operaciones de lectura, mientras que todas las operaciones de escritura
se aplican sobre la partición local de a y g asignada a cada procesador.

En términos de rendimiento, nuestra propuesta obtiene los mejores resultados para
todas las variantes del problema prueba1, y para el escenario prueba2 cuando existe cierta
localidad en los accesos. Otra de las principales causas de ineficiencia de nuestra propues-
ta lo representa el número de slices empleados. Observando la estructura del ejecutor
mostrada en la Figura 6.12, cada vez que se ejecutan las iteraciones pertenecientes a un
slice, es necesario ejecutar una operación de sincronización tipo barrera.

Sin embargo, nuestra propuesta tiene una importante caracteŕıstica, y es que el número
de slices necesario para ejecutar un determinado problema no se ve influido por el número
de procesadores. Este número estará principalmente determinado por el grado de localidad
y las caracteŕısticas del patrón de acceso. Por ejemplo, para el escenario prueba1, el número
de slices producido para 8, 32 y 128 procesadores es 8, 10 y 12, respectivamente. Esta
caracteŕıstica contribuye a que nuestra propuesta tenga una buena escalabilidad.

La Tabla 6.5 muestra el número total de iteraciones exclusivas y compartidas obtenidas
por nuestra propuesta. Destacamos que, conforme se incrementa el número de procesado-
res, el número de iteraciones compartidas también lo hace. Sin embargo, en este caso, el
número de iteraciones compartidas asignadas a cada procesador (ASPP en la Tabla 6.5)
disminuye conforme aumenta el número de procesadores. Esto es debido a que a cada
procesador tiene asignado una menor porción del espacio de iteraciones, reduciéndose el
coste de la fase de comunicación y permitiendo obtener una buena escalabilidad con esta
técnica.

Este no es el caso de la técnica array expansion, para la cual cada procesador siempre

8 procesadores 32 procesadores
Escenario Iter.

excl. comp. ASPP balanc. excl. comp. ASPP balac.

100 835,142 120,658 15,082 1.007 497,618 458182 14,318 1.023

2000 515,539 490,127 61,265 1.019 154,990 850,676 26,584 1.029
prueba1

6000 326,243 681,412 85,177 1.014 87,184 920,471 28,765 1.022

14000 218,122 789,813 98,727 1.014 56,265 951,670 29,740 1.014

Tabla 6.5: Distribución de las iteraciones para la estrategia SLCCLS.
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debe comunicar la misma cantidad de información, que se corresponde a la copia local de
a que tiene asignada. Para el caso de las estrategias DWA-LIP y LOCAL-WRITE el ren-
dimiento también decrece conforme el número de procesadores aumenta. Para la primera
de ellas, el ejecutor muestra una pérdida de paralelismo. Por ejemplo, para el escenario
prueba2, en la iteración 6000, el porcentaje de iteraciones que se ejecutan con menos de
la mitad del número de procesadores disponibles aumenta del 62% con 8 procesadores,
hasta el 86% con 32 procesadores. Para la estrategia LOCAL-WRITE, la replicación de
las computaciones también es fuertemente dependiente del número de procesadores. Por
ejemplo, para el mismo escenario, con 8 procesadores se calculan un 170% más de ite-
raciones que las calculadas usando array expansion, y este porcentaje aumenta al 190%
con 32 procesadores. Por estos motivos entendemos que nuestra propuesta presenta una
escalabilidad potencialmente superior al de las otras alternativas.

El balanceo de carga es un factor importante en el rendimiento del ejecutor paralelo.
En nuestra propuesta, es el scheduler el encargado de distribuir las iteraciones sobre los
procesadores. Hemos evaluado esta magnitud mediante la siguiente expresión.

balanceo carga =
max(cargaexclusiva) +

∑NS
s=1 max(cargacompartida[s])

min(cargaexclusiva) +
∑NS

s=1 min(cargacompartida[s])
(6.14)

Donde cargaexclusiva y cargacompartida son vectores de Np entradas que almacenan, res-
pectivamente, el número de iteraciones exclusivas y compartidas que son ejecutadas por
cada procesador en el slice s. Dado que después de procesar cada slice se realiza una ope-
ración de sincronización tipo barrera, es necesario evaluar el balanceo de carga de forma
independiente para cada slice. De este modo, la Expresión 6.14 tiene en cuenta para cada
uno de los slices, las contribuciones de aquellos procesadores con máxima y mı́nima carga
computacional.

La Tabla 6.5 muestra el balanceo de carga obtenido con nuestra propuesta. Nótese unos
valores muy próximos a la unidad, valor que supone el nivel de balanceo óptimo. Estos
resultados prueban la eficiencia del scheduler para todos los escenarios considerados.

Evaluación del coste computacional asociado al cuerpo del lazo

Este parámetro (el coste computacional de cada iteración) depende de las implementa-
ción particular de cada aplicación y ejerce una gran influencia sobre el rendimiento. Con el
fin de realizar una evaluación precisa del mismo, proponemos una modificación del código
LJA incluyendo una carga artificial de trabajo dada a través de la inserción de un lazo
con W iteraciones. De este modo, podemos modelar el coste computacional de cada ite-
ración. La Figura 6.22 muestra el pseudocódigo de este nuevo código de prueba, mientras
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DO t = 1, Nt

DO j = 1, Nx

fuerza = calcula fuerza(posición[x1[j]], posición[x2[j]])
a[x1[j]]+ = fuerza

a[x2[j]]− = fuerza

DO w = 1, W

carga de trabajo

END DO

END DO

posición[1 : Na] = actualiza posición(a)
END DO

Figura 6.22: Lazo irregular de n-cuerpos con carga de trabajo variable.

que la Figura 6.23 muestra el tiempo de ejecución paralelo y las aceleraciones obtenidas
con valores diferentes de W para cada una de estas propuestas. Debido a la poĺıtica de
distribución de las iteraciones de nuestra propuesta, el rendimiento de la técnica SLCCLS

obtiene resultados competitivos para todo el rango de W considerado. Para valores de
W elevados, el rendimiento de las técnicas SLCCLS y array expansion aumenta, y tiende a
alcanzar niveles similares en ambas estrategias. En estas situaciones, el incremento en el
tiempo de ejecución de cada iteración enmascara el coste de comunicaciones, beneficiando
a ambas estrategias. Respecto a las técnicas DWA-LIP y LOCAL-WRITE, la serialización
(en la primera) y replicación (en la segunda) de las computaciones tiene una influencia
negativa sobre el rendimiento. A pesar de mejorar sus aceleraciones conforme W aumenta,
en la figura podemos apreciar que este incremento es mucho menor que el alcanzado con
las técnicas SLCCLS y array expansion. Siendo más exactos, para W = 0 la técnica LOCAL-

WRITE supera a la SLCCLS, mientras que la DWA-LIP es equiparable, o incluso supera, a
la array expansion. Para W = 10 esta relación se invierte, siendo ahora la técnica SLCCLS

claramente superior al resto. Esta diferencia se ve más acentuada para W = 20 en donde
para todos los escenarios, con excepción de aquellos correspondientes a 100 iteraciones, la
técnica array expansion es la segunda más eficiente.

Evaluación del coste del inspector

Con el fin de evaluar el rendimiento global de nuestra propuesta debemos considerar
el coste computacional del inspector. T́ıpicamente, las aplicaciones de simulación de n-
cuerpos establecen un intervalo de iteraciones en las que el patrón de acceso no sufre
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Figura 6.23: Tiempos de ejecución y aceleraciones para el escenario prueba3 con
Np = 8 y diferentes valores de W .
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modificaciones. Dicho de otro modo, la rutina que evalúa los vecinos que interactúan con
cada uno de los cuerpos se ejecuta cada cierto intervalo de iteraciones. De este modo, un
umbral inferior a este valor hace rentable el empleo del inspector, respecto a la ejecución
secuencial del programa.

La Tabla 6.6 muestra el umbral de iteraciones para distinto número de procesadores.
Definimos dicho umbral como el número de iteraciones en las que la información del
inspector debe ser reusada para compensar su coste. En particular, un valor de reuso
mayor o igual que el umbral de iteraciones hace que nuestra propuesta (inspector más
ejecutor) sea más eficiente que la ejecución secuencial del programa. La última fila de la
Tabla 6.6 representa el umbral de iteraciones para 16 procesadores y W = 10. Se puede
apreciar la fuerte disminución en este umbral debido al aumento en el coste del lazo. Hay
que destacar el hecho que, debido a la alta escalabilidad de nuestra propuesta, el umbral
de iteraciones se mantiene constante e incluso decrece conforme aumenta el número de
procesadores.

La Tabla 6.7 muestra para Np = 32, el umbral de iteraciones existente entre la estra-
tegia SLCCLS y las técnicas array expansion y DWA-LIP. La técnica array expansion no
utiliza un inspector, por lo que el umbral de iteraciones representa en número de veces
que es necesario ejecutar el código paralelo para compensar el coste del inspector SLCCLS.
En el caso de la técnica DWA-LIP se empleó un inspector secuencial (del mismo modo
que con nuestra propuesta) por lo que el umbral de iteraciones debe tener en cuenta la
diferencia de tiempo entre nuestro inspector y el inspector DWA-LIP. Un valor ∞ significa
que nuestra propuesta nunca supera a la otra, debido a que el ejecutor paralelo es menos
eficiente. Nuevamente, es necesario destacar que estos valores son puramente indicativos,
dado que en una aplicación real se empleaŕıan inspectores paralelos.

En el caso de la técnica LOCALWRITE hemos considerado el tiempo de ejecución
del inspector paralelo. La Tabla 6.8 muestra para Np = 32 el umbral de iteraciones de
nuestra propuesta respecto a esta técnica. La columna encabezada con “aceleración=1”

prueba1 prueba2 prueba3
Proc.

100 2K 6K 14K 100 2K 6K 14K 100 2K 6K 14K

8 5 8 9 10 4 8 7 7 2 4 6 6

16 8 13 9 10 4 8 8 13 3 4 5 6

32 6 13 10 11 5 6 8 9 3 4 5 7

16(W = 10) 2 3 2 2 0 2 2 3 0 0 0 0

Tabla 6.6: Umbral de iteraciones para 32 procesadores.
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representa el umbral de iteraciones considerando el inspector SLCCLS secuencial. Debido a
la gran diferencia de tiempos de ejecución entre ambos inspectores, este umbral presenta
unos valores muy elevados. El resto de las columnas de la tabla asume unas aceleraciones
de nuestro inspector con valores 5 y 25. Tal y como se podrá ver en la Sección 6.4, las
aceleraciones alcanzadas por el inspector SLCCLS van a estar t́ıpicamente comprendidas
entre estos valores. En la Tabla 6.8 se puede apreciar un fuerte descenso del umbral de
iteraciones cuando se emplea un inspector SLCCLS paralelo. Un valor igual a cero indica

Matriz Iteración array expansion DWA-LIP

100 17 29
2000 28 8

Prueba1 6000 29 4
14000 26 2
100 132 22
2000 239 20

Prueba2 6000 ∞ 19
14000 ∞ 14
100 2 6
2000 3 2

Prueba3 6000 4 2
14000 3 2

Tabla 6.7: Umbral de iteración de la estrategia SLCCLS con Np = 32.

Matriz Iteración aceleración=1 aceleración=5 aceleración=25

100 70 12 1
2000 41 8 1

Prueba1 6000 21 4 1
14000 17 3 0
100 50 9 2
2000 54 9 0

Prueba2 6000 73 13 1
14000 62 12 2
100 ∞ ∞ ∞
2000 ∞ ∞ ∞

Prueba3 6000 ∞ ∞ ∞
14000 ∞ ∞ ∞

Tabla 6.8: Umbral de iteración de la estrategia SLCCLS con Np = 32.
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que nuestra propuesta es siempre la más eficiente.

Comparación con otros trabajos relacionados

En este apartado se compara la estructura de nuestra propuesta con las técnicas de
selective privatization [152] y sparse reductions with privatization in hash tables [152].
Nuestra propuesta coincide con estas en emplear un buffer intermedio para almacenar los
accesos compartidos, que en nuestro caso es el vector de guarda. Sin embargo, mediante el
algoritmo SLCCLS se mantiene el tamaño del vector de guarda g dentro de un valor cons-
tante que no depende del número de procesadores. Adicionalmente, y gracias a la buena
poĺıtica de scheduling, el coste asociado a las operaciones de sincronización es mı́nimo,
y tampoco aumenta con el número de procesadores. Dado que en nuestra propuesta el
análisis de dependencias se realiza en la fase de inspección, los resultados del mismo pue-
den aplicarse, a diferencia de técnica sparse reductions with privatization in hash tables,
desde la primera invocación del ejecutor.

Nuestra propuesta obtiene unos correcto balanceo de la carga. Por ejemplo, mediante
pequeñas modificaciones en el algoritmo scheduler, la técnica SLCCLS puede contemplar
un escenario de ejecución sobre procesadores con diferentes caracteŕısticas o sobre redes
de interconexión heterogéneas.

Una importante caracteŕıstica de nuestra propuesta es que reordena los vectores de
indirección. Esto permite obtener una alta localidad, tanto en las lecturas de dichos
vectores como en las escrituras sobre la matriz que almacena las fuerzas. El esquema de
almacenamiento y acceso a las entradas del vector de indirección que hemos empleado
permite reducir los costes de acceso a memoria y aumentar la escalabilidad de nuestra
propuesta. Finalmente, la técnica SLCCLS está organizada en varios módulos, con lo que
resulta sencillo ajustar el funcionamiento de cada uno de ellos de forma independiente.

6.4 Paralelización del inspector SLCCLS

La etapa de inspección del algoritmo SLCCLS puede ser fácilmente paralelizada distribu-
yendo las iteraciones sobre los procesadores y aplicando sobre cada uno de estos conjuntos
el inspector SLCCLS secuencial. Con el fin de conseguir un reducido número de slices, es
necesario asignar a cada procesador las iteraciones que originen el menor número de con-
flictos de acceso a g. En el caso de emplear una distribución de las iteraciones por bloques,
y debido a la alta localidad en los accesos, existe una alta probabilidad de coincidencia en
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DO p = 1, Nth

DO i1 = p, Ni1, Np

DO i2 = 1, Ni2

i = i2 ∗ Ni1 + i1

Figura 6.24: Distribución de las iteraciones para el inspector SLCCLS paralelo.

1 4 2 5 3 6

Figura 6.25: Secuencia de entradas accedidas por el procesador 1, para Nx = 12,
Nth = 2 y Ni1 = 4.

el valor del acceso local de las iteraciones asignadas a un mismo procesador. Esto tiene dos
implicaciones: por una parte se produce un aumento del número de slices, y por otra se
produce una disminución del rendimiento del scheduler en términos de balanceo de carga.

El mismo efecto sucede en una distribución ćıclica de las entradas para la que cada
procesador tiene asignadas las iteraciones que están separadas por Np−1 entradas. Hemos
podido evaluar que esta separación no es suficiente para asegurar un correcto funciona-
miento de nuestra propuesta.

Experimentalmente, hemos comprobado que la distribución que ofrece los mejores
resultados es una distribución doblemente ćıclica de las iteraciones del lazo irregular. Esta
distribución se consigue reemplazando los lazos etiquetados como L1 y L2 de la Figura 6.15,
por los que se ilustran en la Figura 6.24. Donde Nth es el número de procesadores que
intervienen en la ejecución paralela del inspector. Ni1 es un parámetro externo definido
por el usuario que debe verificar que, Ni1 = k ∗ Nth con k ∈ N. El parámetro Ni2 se
obtiene a partir del anterior mediante la siguiente expresión:

Ni2 = � Nx

Ni1
� (6.15)

Hemos implementado nuestra propuesta distinguiendo entre el número de procesadores
que intervienen en la ejecución paralela del inspector (Nth) y los que intervienen en la
ejecución del lazo irregular paralelo (Np). La Figura 6.25 muestra un ejemplo del esquema
de acceso asociado al procesador 1 para un escenario con Nx = 12, Nth = 2 y Ni1 = 4
empleando la distribución doblemente ćıclica. En dicha figura se muestran en un tono
claro aquellas entradas recorridas por el procesador 1. El valor numérico contenido dentro
de cada una denota el orden con el que son accedidas.
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De este modo, en la ejecución paralela del inspector, cada uno de los procesadores opera
independientemente sobre un subconjunto de iteraciones. Una segunda modificación que
es necesario realizar consiste en expandir los vectores ρslice1 y ρslice2 en una dimensión
adicional que identifica a cada uno de los procesadores que intervienen en la ejecución del
inspector.

Con el fin de asegurar el correcto reordenamiento de los vectores de indirección, es
necesario hacer una modificación en la fase de desplazamiento (ver Sección 6.3.3). Con-
cretamente, al final de esta fase, es necesario introducir el siguiente paso.

• Paso 5: Cada procesador que interviene en la ejecución paralela del inspector,
evalúa el número de iteraciones asignadas a todos los procesadores que tienen un
identificador menor que el suyo. Este valor es sumado a todas las entradas de ρslice1

y ρslice2 que dicho procesador tiene asociadas.

La implementación de este nuevo paso es muy sencilla, dado que se conoce con antelación
la distribución empleada y, consiguientemente, el número de iteraciones asignadas a cada
uno de los procesadores. De este modo, asumiendo que cada procesador p, recibe ∆Nx[p]
entradas, el valor K[q] con el que el procesador q debe actualizar sus entradas asociadas
a ρslice1 y ρslice2 viene dado por:

K[q] =
q−1∑

p=1

∆Nx[p] (6.16)

Respecto al ejecutor, es necesario realizar pequeñas modificaciones en el mismo para po-
der emplear la información generada por el inspector paralelo. Ahora las entradas de los
vectores de indirección se encuentran fragmentadas en Nth conjuntos independientes (ob-
tenidos por cada procesador) con su correspondientes regiones exclusivas y compartidas.
Durante la ejecución paralela, es necesario recorrer cada uno de estos conjuntos de forma
consecutiva.

La Figura 6.26 muestra el nuevo pseudocódigo del ejecutor paralelo. Hemos añadido los
lazos etiquetados como L1 y L2 para recopilar la distribución obtenida por cada procesador.

Las iteraciones exclusivas obtenidas en paralelo y asociadas a la misma partición pue-
den ser ejecutadas sin sincronizaciones. Respecto a las iteraciones compartidas, cada
procesador únicamente debe procesar aquellos slices que le han sido asignados por cada
uno de los procesos empleados en el inspector paralelo.
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SHARED a, g, ρS
1 , ρS

2 , x1, x2, ρ
excl

DOALL p = 1, Np %Etapa exclusiva
L1 DO q = 1, Nth

DO j = ρs
1[q, p, 1, 1] − ρexcl[q, p], ρs

2[q, p, 1, 1] − 1
fuerza = calcula fuerza(posición(x1[j]), posición(x2[j]))
a[x1[j]]+ = fuerza

a[x2[j]]− = fuerza

END DO

END DO

END DOALL

L2 DO q = 1, Nth

DO s = 1, NS

DOALL p = 1, Np

DO j = ρs
1[q, p, s, 1], ρs

2[q, p, s, 1] − 1 %Etapa compartida-1
fuerza = calcula fuerza(posición(x1[j]), posición(x2[j]))
a[x1[j]]+ = fuerza

g[x1[j]] = fuerza

END DO

DO j = ρs
2[q, p, s, 1], ρs

1[q, p, s + 1, 1] − 1 %Etapa compartida-2
fuerza = calcula fuerza(posición(x1[j]), posición(x2[j]))
g[x2[j] = fuerza

a[x2[j]]− = fuerza

END DO

END DOALL

BARRIER %Sincronización
DOALL p = 1, Np %Etapa de recopilación

DO k = 1, Np

DO j = ρs
1[q, k, s, p], ρs

1[q, k, s, p + 1] − 1
a[x2[j]]− = g[x1[j]]

END DO

DO j = ρs
2[q, k, s, p], ρs

2[q, k, s, p + 1] − 1
a[x1[j]]+ = g[x2[j]]

END DO

END DO

END DOALL

BARRIER %Sincronización
END DO

END DO
Figura 6.26: Algoritmo ejecutor modificado para un inspector paralelo.
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6.4.1 Análisis de eficiencia

Para evaluar la calidad del proceso de distribución de las iteraciones, hemos aplicado
al inspector paralelo los tres tipos de distribuciones contempladas (por bloques, ćıclica y
doblemente ćıclica). La Tabla 6.9 muestra el máximo número de slices y el balanceo de
la carga para distintos valores de Np y Nth en el problema prueba1 con iter = 2000. El
número máximo de slices representa al valor máximo de esta magnitud de entre los Nth

procesadores que intervienen en la ejecución del inspector. Cabe destacar que el número
de slices obtenido por cada uno de los procesadores tiene un valor similar al valor máximo,
por lo que esta magnitud nos da una estimación de la eficiencia del inspector. Por otra
parte, el balanceo de la carga se ha obtenido empleando la Ecuación 6.14 y teniendo en
cuenta las contribuciones de cada procesador. Analizando los valores de la Tabla 6.9,
podemos concluir que la distribución doblemente ćıclica resulta la más eficiente tanto en
términos de reducción del número de slices como en obtención de un correcto balanceo de
la carga.

La Tabla 6.10 muestra el número total de slices para una ejecución en 8 procesadores
para valores de Nth = 1 y Nth = 8. Podemos apreciar que el número de slices crece con una
menor progresión que el número de procesadores. Este aumento del número de slices causa
un mayor número de operaciones de sincronización, que afecta a las aceleraciones del
ejecutor, tal y como se refleja en la tabla. A pesar de este efecto se puede apreciar que el
rendimiento del ejecutor paralelo sigue alcanzando niveles aceptables.

La Tabla 6.11 muestra los tiempos de ejecución y aceleraciones obtenidas con nues-
tro ejecutor paralelo para Np = 8 con Nth = 1 y Nth = 8. Gracias al alto nivel de
desacoplo existente en la ejecución paralela del inspector, podemos obtener aceleraciones
competitivas. La principal causa de ineficiencia de esta etapa son los accesos que cada
procesador debe realizar sobre entradas no consecutivas de los vectores de indirección. Es-

Np = Nth = 4 Np = Nth = 16 Np = Nth = 32
Distribución

Nmax
S balanc. Nmax

S balanc. Nmax
S balanc.

Bloques 15 1.025 11 1.274 13 1.249

Ćıclica 5 1.074 4 1.091 4 1.068

Doblemente ćıclica 5 1.008 3 1.030 3 1.035

Tabla 6.9: Eficiencia del inspector paralelo para distintas estrategias de distribu-
ción de las iteraciones para prueba1 con iter = 2000.
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te hecho causa una baja explotación de la jerarqúıa de memoria, la cual impide alcanzar
las aceleraciones ideales.

prueba1 prueba2 prueba3
NS aceleración NS aceleración NS aceleración

Nth = 1 9 5.7 18 5.0 5 6.4
100 Nth = 8 24 5.3 40 4.8 16 5.0

Nth = 1 14 3.5 24 4.5 7 3.0
2000 Nth = 8 33 3.2 47 3.9 26 2.3

Nth = 1 18 2.7 28 3.8 9 2.2
6000 Nth = 8 40 2.2 48 3.8 32 1.8

Nth = 1 21 2.2 31 3.7 10 2.1
14000 Nth = 8 42 1.9 56 3.0 32 1.5

Tabla 6.10: Eficiencia del ejecutor para Np = 8 con distintos valores de Nth.

prueba1 prueba2 prueba3
T. (seg) aceleración. T. (seg) acel. T. (seg) acel.

Nth = 1 0.86 0.80 0.08
100 Nth = 8 0.22 3.9 0.30 2.7 0.02 4.0

Nth = 1 1.42 1.58 0.20
2000 Nth = 8 0.27 5.3 0.31 5.1 0.04 5.3

Nth = 1 2.45 1.45 0.22
6000 Nth = 8 0.31 7.9 7.8 5.4 0.04 5.5

Nth = 1 1.26 1.54 0.24
14000 Nth = 8 0.34 3.7 0.30 5.1 0.04 6

Tabla 6.11: Tiempos de ejecución y aceleraciones para el inspector paralelo para
Np = 8 con distintos valores de Nth.
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Caṕıtulo 7

Árbol de decisión

El trabajo enmarcado en esta tesis se inició con el desarrollo de una caracterización
del patrón de acceso asociado a un vector de indirección. Basándonos en esta estructura,
e inspirándonos en su proceso de construcción, hemos desarrollado diversas técnicas de
análisis de dependencias y de paralelización. El objetivo de este caṕıtulo es establecer un
procedimiento que sea capaz de determinar, para cada problema concreto, la técnica de
optimización más eficiente. Existen distintas alternativas para implementar este proce-
dimiento [151], en nuestro caso hemos optado por una estructura basada en un árbol de
decisión. Debido a la naturaleza de los códigos irregulares, como criterios de clasificación
debemos considerar no sólo la estructura del programa, sino también las caracteŕısticas
de su patrón de acceso. Por este motivo, es necesario aplicar este procedimiento durante
la ejecución del programa. Como veremos con posterioridad, la representación IARD va
a jugar nuevamente un papel importante para el correcto funcionamiento del proceso de
clasificación.

Aśı pues, comenzaremos con una descripción de otras técnicas existentes que han
abordado el desarrollo de árboles de decisión para la paralelización de códigos irregula-
res. Basándonos en estos trabajos desarrollaremos nuestra propuesta de árbol. Debido a
que hemos considerado distintas clases de códigos irregulares, el proceso de decisión está
dividido en varios subprocesos de forma que cada uno de ellos atiende a caracteŕısticas
particulares de cada clase de código concreta.

291
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7.1 Trabajo previo

Debido a que las técnicas de paralelización existentes en este campo son relativamente
recientes, existen pocos trabajos en los que se aborde su clasificación. Nuestra revisión
bibliográfica comienza con la propuesta realizada por Yu y Rauchweger [152], la cual está
destinada a la determinación, en tiempo de ejecución, de la técnica de paralelización más
eficiente en función de las caracteŕısticas del problema. Esta propuesta particulariza su
estudio a códigos irregulares compuestos exclusivamente por operaciones de reducción, en
las que el orden de las iteraciones (y los accesos a memoria) puede ser alterado. Esta
propuesta se basa en la extracción de una serie de parámetros que permiten realizar una
estimación del método más adecuado para cada situación. Los autores proponen un árbol
de decisión basado en la comparación de los valores de estos parámetros con ciertos um-
brales preestablecidos. Posteriormente, en [151] se amplia esta caracterización y se evalúa
el impacto de nuevos factores en la eficiencia de distintas propuestas. En este último tra-
bajo los autores elaboran dos modelos diferentes de decisión: un modelo estad́ıstico con
un bajo grado de regresión, y un árbol de decisión generado de forma automática [115]
con una estructura mucho más compleja que el del trabajo previo.

Es importante destacar que en [152] y [151] la información acerca de la topoloǵıa
del patrón de acceso es muy reducida. En este contexto entendemos que puede resultar
de gran utilidad el empleo de la caracterización IARD, dado que permitiŕıa obtener una
información mucho más precisa sobre el patrón de acceso.

7.2 Estructura del árbol de decisión

Siguiendo el planteamiento desarrollado por Rauchwerger et al., en esta sección pro-
ponemos un árbol de decisión que selecciona la mejor estrategia de optimización de código
para cada caso concreto. Nuestra estrategia no se restringe sólo a reducciones irregula-
res, sino que considera todas las situaciones evaluadas a lo largo de esta tesis (lazos con
una indirección, lazos con varias indirecciones y con operaciones de reducción). Para la
generación del árbol de decisión hacemos uso de los siguientes parámetros:

• Reusabilidad (R), indica, para un valor superior a la unidad, el número de veces
que se ejecuta el lazo sin que el patrón de acceso sufra modificaciones. Un valor
de este parámetro inferior a la unidad implica cambios en el patrón cada vez que el
lazo es ejecutado. Mientras sea más próximo a cero, los cambios en la estructura del
patrón de acceso serán más importantes.



7.2. Estructura del árbol de decisión 293

• Dimensionalidad (DIM), es el cociente entre las dimensiones de la matriz de
reducción y el número de entradas que se pueden almacenar la memoria cache. Este
parámetro da idea acerca de la relación entre el tamaño del problema ejecutado y
los recursos disponibles por el sistema. Vamos a asumir que la memoria cache del
sistema tiene NLC ĺıneas, y en cada ĺınea tenemos NL entradas de a. De este modo,
la dimensionalidad se puede expresar por

DIM =
Na

NLNLC
(7.1)

• Anchura media del patrón de acceso (λ). Representa una estimación del grado
de localidad del patrón de acceso a memoria asociado al código irregular. Este
parámetro se puede obtener mediante un análisis de la representación IARD.

• Coste del lazo (W ), representa la carga computacional del lazo que no está aso-
ciada a los estamentos con accesos irregulares.

• Conectividad (CON), expresada como el cociente del número de iteraciones del
lazo dividido por el número de accesos sobre posiciones de memoria distintas. Este
parámetro da una estimación acerca de la relación entre computaciones y comuni-
caciones existentes en una ejecución paralela del lazo. A modo de ejemplo, una alta
conectividad implica un gran número de iteraciones (con su carga computacional
asociada) que acceden sobre un reducido espacio de memoria (el cual tiene asociado,
en un entorno de ejecución paralelo, un coste de comunicación). La conectividad de
un patrón de acceso se obtiene por la siguiente relación:

CON =
Nx

Na
(7.2)

A continuación vamos a describir la organización del esquema de paralelización au-
tomática que hemos desarrollado. Nuestra intención es ofrecer un criterio que permita
elegir, de entre el conjunto de técnicas existentes, la que optimice la ejecución de un de-
terminado código irregular. Los mecanismos de análisis que proponemos se inician en
tiempo de compilación, con el estudio de la estructura del código y la identificación de
aquellos lazos candidatos a ser optimizados. Los procesos concretos para realizar estas
dos tareas no son considerados en el marco de nuestro trabajo, y nos remitimos a otros
estudios [126, 79, 80].

Aśı pues, vamos a asumir que conocemos la estructura del código irregular y que pode-
mos extraer la información relativa al patrón de acceso que tiene asociado. La Figura 7.1
muestra la estructura del árbol de decisión que realiza esta tarea. En total son evaluadas
las tres condiciones que se describen a continuación:
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Figura 7.1: Árbol de decisión del esquema general.

• T1: ¿Disponemos de más de un procesador para ejecutar el programa en paralelo?

• T2: ¿Existen bloques de código irregular con una única indirección?

• T3: ¿Es posible cambiar el orden de los accesos a memoria?

La primera condición únicamente considera la posibilidad de paralelizar el lazo irregular.
En caso de que no existan recursos para realizar esta tarea, la única optimización que
podemos aplicar es la mejora en la localidad de los accesos mediante la técnica SPRT. Esta
técnica sólo puede ser empleada sobre lazos con una indirección (condición T2).

En el caso de poder paralelizar el programa, hemos agrupado las distintas técnicas que
pueden ser aplicadas en tres grandes conjuntos. El Módulo A contiene aquellas propuestas
destinadas a la paralelización de lazos con una única indirección (condición T2). En el caso
de existir más de una indirección, es necesario distinguir aquellas estructuras que pueden
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ejecutarse en paralelo cambiando el orden de los accesos a memoria. En la Sección 1.4 se
realizó una descripción de los requisitos que debe cumplir la estructura del lazo para tener
esta caracteŕıstica. En caso de no cumplir este tipo de requisitos (condición T3), podemos
aplicar las técnicas pertenecientes al Módulo B. En caso contrario, sólo es posible utilizar
el Módulo C.

Todo este análisis se puede realizar en tiempo de compilación, una vez conocida la
estructura del código irregular. Tras determinar el conjunto de técnicas que podemos
aplicar, es necesario realizar la instrumentalización del programa. Ese proceso consta de
los siguientes pasos:

1. Determinación de los puntos del programa en los que el vector de indirección se
inicializa o sufre modificaciones. En estas regiones se insertan llamadas a rutinas de
caracterización que permiten obtener la representación IARD.

2. Extracción de la información del contexto del código irregular. Esta información
incluye el esquema de acceso al vector de indirección, el número de iteraciones,
los parámetros asociados a la carga del lazo, el tipo de acceso realizado, etc. En
el Caṕıtulo 2 introducimos técnicas de transformación para obtener, en base a la
información del contexto y de la caracterización IARD, el patrón de acceso asociado
al código irregular. De este modo, cuando el código instrumentalizado sea ejecutado
es posible obtener la información relativa a su patrón de acceso a memoria.

3. Inserción de las rutinas del inspector y ejecutor asociadas a cada una de las técnicas
de paralelización consideradas. En el marco de nuestro trabajo no consideramos de
forma rigurosa el proceso de ubicación de las rutinas de inspección. Nuevamente, nos
remitimos a diversos trabajos [140, 141, 69] en los que se aborda esta problemática.

La elección de la técnica concreta de paralelización que va a ser empleada se realiza en
tiempo de ejecución, mediante un árbol de decisión espećıfico para cada módulo. En las
siguientes secciones describimos la estructura de cada uno de ellos. Para cada uno de estos
casos, únicamente hemos contemplado aquellas técnicas de paralelización que evaluamos de
forma experimental. Hemos optado por la no inclusión de otras técnicas de paralelización
que no fueron evaluadas, debido a que únicamente pueden hacerse estudios comparativos
en base al comportamiento teórico de estas alternativas.

El esquema de decisión que hemos utilizado resulta más cualitativo que el empleado
por Yu y Rauchweger. Nuestro objetivo no es la determinación “exacta” de la técnica
más eficiente, sino la evaluación de la influencia de ciertos parámetros sobre la eficiencia
de cada propuesta. A lo largo de esta sección emplearemos los śımbolos “K:↓” y “K:↑”
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para indicar, de manera aproximada, que cualquier parámetro K tiene un valor elevado
o reducido. Mediante los śımbolos “K:↑↑” y “K:↓↓” representamos valores especialmente
grandes o pequeños. No hemos establecido un umbral concreto de cada parámetro ya que
este seŕıa dependiente de las caracteŕısticas del sistema de computación particular.

7.2.1 Códigos irregulares con una única indirección

Este conjunto de propuestas se corresponden al Módulo A del esquema general de
nuestra propuesta. La Figura 7.2 ilustra el árbol de decisión correspondiente a este módulo.

En total se evalúan seis condiciones que se muestran a continuación:

1. TA1: ¿Se desea ejecutar en paralelo distintas partes del código?

2. TA2: R:↓ | (DIM:↓ & λ:↑)

3. TA3: ¿Está mal balanceado el lazo irregular?

4. TA4: ¿Son los accesos dentro de cada slice monótonos? & λ:↓

5. TA5: Npt:↓ & λ:↓

6. TA6: W :↑↑ | λ:↑↑

La primera de ellas determina el grano de paralelismo que deseamos aplicar. Este parámetro
depende de varios factores, como la estructura del código, el número de iteraciones de los
lazos y la arquitectura del sistema. En el caso de emplear un tamaño de grano de un lazo
irregular (condición TA1 cierta), nuestra propuesta da soporte al análisis de dependencias
entre distintas estructuras de código. Para realizar este análisis empleamos la caracteriza-
ción del patrón de acceso en base a la representación IARD y el algoritmo DS. Mediante el
empleo de este algoritmo, y el procedimiento descrito en la Sección 3.3, es posible evaluar
las posiciones de memoria comunes a ambas regiones, y consiguientemente, la existencia
de posibles dependencias de datos.

Si se desea extraer paralelismo a nivel de iteración, nuestra propuesta considera un
total de cinco técnicas que están agrupadas en dos familias: las basadas en la privatización
del vector de reducción (array expansion) y las basadas en la aplicación de la regla del
propietario (DWA-LIP, PRT, SPRT-IP, SPRT-PAR). La elección entre una u otra familia
depende fundamentalmente del nivel de reuso asociado al ejecutor paralelo. Dado que
la técnica de array expansion no emplea ninguna rutina de inspección, resulta adecuada
cuando el grado de reuso del lazo es nulo o muy reducido (condición TA2). La otra
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Figura 7.2: Árbol de decisión del Módulo A.

condición bajo la que el rendimiento de esta propuesta es competitivo se produce cuando la
dimensionalidad del problema es reducida y el grado de dispersión (que nosotros evaluamos
por la anchura media del patrón de acceso λ) es alto. Al contrario de las otras propuestas,
el rendimiento de la técnica array expansion no se ve influenciado de forma negativa por
el parámetro λ.
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En el caso de la segunda familia de técnicas, es necesario considerar el balanceo de la
carga (condición TA3). Mediante el algoritmo BLNC podemos obtener un buen balanceo
de la carga para todas las técnicas de esta familia. La condición TA4 evalúa la posibilidad
de aplicación de la técnica PRT. En el caso que los accesos dentro de cada slice sean
monónotos1 es posible aplicar la técnica PRT sin realizar un reordenamiento del vector de
indirección. Esto nos permite reducir los costes de almacenamiento de esta propuesta y
disminuir el coste de la rutina de inspección. Adicionalmente, la segunda condición tiene
en cuenta que esta rutina sólo funciona eficientemente cuando la anchura de la banda es
reducida.

Si el número de particiones y la anchura de la banda son reducidos, la técnica PRT-IP

obtiene las mejores prestaciones (condición TA5). En esta elección es necesario considerar
que esta técnica realiza el ordenamiento in-place del vector de indirección, por lo que,
en caso de que resulte necesario preservar el vector original, debe hacerse una copia del
mismo.

Finalmente, en el caso de descartar todas estas opciones, las técnicas más eficientes
son la DWA-LIP y la SPRT-PAR. El coste asociado a la técnica DWA-LIP se ve enmascarado
cuando la carga de trabajo asociada al cuerpo del lazo es elevada. Por otra parte, el
coste de almacenamiento de esta técnica no guarda dependencia con la anchura media
del patrón de acceso. En cualquiera de estas dos situaciones la técnica DWA-LIP es la
más competitiva. Respecto a la técnica SPRT-PAR, el aumento de la carga de trabajo
también beneficia a nuestra propuesta, alcanzado un rendimiento similar a la DWA-LIP.
Sin embargo, el coste asociado a esta técnica depende de las caracteŕısticas topológicas
del patrón de acceso. Estos factores son evaluados por la condición TA6.

7.2.2 Códigos irregulares con varias indirecciones

En este módulo (Módulo B) consideramos los códigos irregulares con un número arbi-
trario de indirecciones y en los que los acceso a las entradas de a deben realizarse en el
mismo orden que en el programa original. La estructura del árbol de decisión para este
escenario se ilustra en la Figura 7.3. Se evalúan las siguientes condiciones:

1. TB1: ¿Se desea ejecutar en paralelo distintas partes de código?

2. TB2: ¿El lazo considerado permite la ejecución fuera de orden de los estamentos?

3. TB3: R:↑ | ¿Existe desbalanceo de la carga? | W :↓
1Es decir, para un slice Si genérico, si j ∈ Si y k ∈ Si con j < k, entonces x[j] > x[k] o bien x[j] < x[k].
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Figura 7.3: Árbol de decisión del Módulo B.

4. TB4: W :↑↑

5. TB5: R:↑ & Nx � Na

La primera de ellas es idéntica a la descrita en el módulo anterior. Únicamente es necesario
destacar que, debido a la estructura del lazo irregular que estamos considerando, hay
que aplicar el algoritmo de clasificación por slices CS3 (introducido en la Sección 5.5)
con el fin de caracterizar el patrón de acceso a memoria. Posteriormente, se pueden
generar las envolventes superiores e inferiores del mismo y obtener su caracterización
IARD asociada. Nótese que en este caso, la caracterización IARD no hace referencia a un
vector de indirección, sino al patrón de acceso asociado a la sección del código.
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Si se desea realizar una paralelización a nivel de lazo las cinco técnicas posibles, se
pueden clasificar en dos familias: las que realizan una ejecución de los estamentos del lazo
fuera de orden (SLCSRT y OWNCR) y las que no lo hacen (CYT, LCYT y LO-LCYT).

En el Caṕıtulo 5 se demostró que el rendimiento de las técnicas pertenecientes a la
primera familia es superior al de la segunda. Por este motivo, la condición TB2 evalúa si
el lazo considerado permite una ejecución fuera de orden de los estamentos. En caso de
ser cierta, la condición TB3 determina cual de las dos técnicas resulta la más eficiente.
Basándonos en los resultados obtenidos, la técnica SLCSRT supera a la OWNCR si existe
reuso del ejecutor. En el caso de que exista un alto balanceo de la carga o que el coste
por iteración sea elevado, el rendimiento de la técnica OWNCR puede ser reducido. En este
caso la técnica SLCSRT es la más eficiente, aún existiendo bajo nivel de reuso.

En el caso de que ninguna de estas técnicas puedan ser aplicadas a la paralelización del
lazo considerado, es necesario evaluar la condición TB4. La técnica CYT es la más eficiente
si la carga de trabajo por iteración resulta extremadamente grande. Cabe destacar que
en esta situación el rendimiento de las demás propuestas no resulta muy inferior al de la
CYT.

En caso que la carga de trabajo no sea elevada, tenemos dos últimas opciones: las
técnicas LCYT y LO-LCYT. La elección de una u otra la realiza TB5, y los criterios que
emplea son el grado de reuso del ejecutor, y la relación entre el número de iteraciones
y el número de entradas de a. Cuando ambos valores no son reducidos, la técnica LCYT

supera en rendimiento a la técnica LO-LCYT. Esto se debe a que la técnica LCYT emplea un
inspector más costoso que el empleado por la LO-LCYT, especialmente, cuando Nx � Na.

7.2.3 Códigos irregulares con operaciones de reducción

Esta clase de código se corresponde al último de los módulos descritos, el Módulo C.
La Figura 7.4 muestra el árbol de decisión recogido en nuestra propuesta. En este árbol
se evalúan las siguientes condiciones:

1. TC1: ¿Se desea ejecutar en paralelo distintas partes de código?

2. TC2: (W :↑ & R:↓ ) | λ:↑↑

3. TC3: W :↑ | CON:↑

Una vez más, la primera condición determina el tamaño de grano utilizado. Del mismo
modo que en el módulo anterior, es necesario utilizar el algoritmo CS3 para clasificar los
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Figura 7.4: Árbol de decisión del Módulo C.

accesos a memoria del lazo irregular. En base a esta clasificación se genera la representación
IARD del patrón de acceso de cada sección particular del programa. Mediante el algoritmo
DS y las técnicas de análisis de dependencias se determina la existencia de riesgo de solape
entre las zonas de memoria accedidas por cada región.

En caso de elegir la paralelización individual de cada lazo, proponemos el empleo de
un conjunto de tres técnicas de paralelización: array expansion, LOCALWRITE y SLCCLS.
El motivo de esta elección es que cada una representa el caso más competitivo de las tres
estrategias distintas de paralelización evaluadas: la privatización del vector de reducción,
la aplicación de la regla del propietario mediante una replicación parcial de las iteraciones,
y la aplicación de la regla del propietario mediante un esquema de sincronización entre
procesadores.

El criterio de elección de la técnica array expansion se realiza mediante TC2. Esta
técnica alcanza un alto rendimiento si la carga de trabajo asociada al lazo es elevada. Bajo
estas condiciones, array expansion supera en rendimiento a SLCCLS si el nivel de reuso es
muy reducido. Empleamos el término “global” para indicar que es necesario considerar
(igual que en los casos anteriores) el coste de la rutina de inspección. Finalmente, si la
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anchura media de banda del patrón de acceso es muy elevada, el rendimiento de esta
propuesta también puede superar al de las demás.

En caso de que la condición TC2 sea falsa, TC3 determina cuál de las dos técnicas
restantes es potencialmente más eficiente. El rendimiento de LOCALWRITE es inferior a
SLCCLS en dos situaciones:

1. El lazo tiene asociado una alta carga computacional. Aunque el número de las
iteraciones compartidas de la técnica LOCALWRITE sea reducido, el coste asociado
a la replicación de las computaciones puede influir de forma importante sobre la
eficiencia de esta propuesta.

2. Existe una alta conectividad. Esta condición implica un aumento importante del
número de iteraciones replicadas.



Conclusiones y principales

aportaciones

En esta tesis hemos establecido las bases para la caracterización y optimización de
códigos irregulares, prestando especial atención a su ejecución paralela sobre multiproce-
sadores de memoria compartida. La motivación fundamental de este trabajo radica en que
la eficiencia del código paralelo generado por las estrategias existentes resulta limitada,
siendo únicamente competitivas en situaciones concretas. Por ejemplo, en operaciones de
reducción irregular es posible explotar las propiedades asociativas y conmutativas de los
vectores de indirección, permitiendo utilizar técnicas de paralelización que no requieren
del empleo de una rutina de inspección.

Debido a la naturaleza de los códigos irregulares, únicamente pueden ser completa-
mente analizados durante la ejecución del programa, momento en el que también se deben
aplican las distintas técnicas de mejora del rendimiento. Dado que este análisis se realiza
en tiempo de ejecución, su coste repercute de forma negativa sobre el rendimiento del pro-
grama optimizado. Aśı pues, es necesario introducir nuevos mecanismos de análisis que
tengan un bajo impacto en la eficiencia del programa. En este contexto, encontramos que
no se han desarrollado representaciones eficientes del patrón de acceso de un programa
que permitan a las rutinas de análisis disminuir su complejidad.

Otro tópico de gran importancia es la explotación eficiente de la jerarqúıa de memoria
del sistema, la cual ejerce una gran influencia en la ejecución secuencial y/o paralela del
programa. Aśı pues, entendemos que es un requisito indispensable, para la optimización de
códigos irregulares, el introducir las transformaciones necesarias que permitan maximizar
la localidad en los accesos a memoria. Adicionalmente, si deseamos paralelizar el progra-
ma de forma eficiente, debemos obtener un buen balanceo de la carga computacional y
minimizar el coste de las sincronizaciones y comunicaciones entre los procesadores.

303
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Este trabajo ha abordado tanto el desarrollo de técnicas de caracterización de códigos
irregulares, como la introducción de distintos procesos de optimización sobre esta clase de
códigos. A continuación, resumimos las principales aportaciones de esta tesis.

• Hemos introducido un nuevo modo de caracterización del conjunto de posiciones de
memoria accedidas por un código irregular. Esta caracterización se basa en obtener
una representación geométrica de los valores contenidos en el vector de indirección
mediante la representación IARD. Dicha representación presenta las siguientes ca-
racteŕısticas:

1. El coste de generación de esta estructura es pequeño, y puede ser minimizado
solapándolo con la ejecución del propio código.

2. Su coste de almacenamiento es muy reducido, t́ıpicamente de varios órdenes de
magnitud inferior al de la indirección.

3. El coste asociado al acceso a esta representación también es muy reducido, lo
cual permite su empleo de forma eficiente en un gran número de aplicaciones.

4. Hemos introducido mecanismos que permiten transformar esta representación
adaptándola a las caracteŕısticas del código irregular. Dicha transformación es
dependiente del esquema de acceso al vector de indirección y su coste compu-
tacional es muy reducido.

• Hemos desarrollado una técnica de análisis de dependencias entre dos secciones de
código irregular. Nuestra propuesta hace uso de la caracterización IARD para obtener
una representación del patrón de acceso asociado a cada una de las regiones. Las
principales caracteŕısticas de esa propuesta son:

1. Es capaz de determinar si ambas secciones del código acceden a distintas regio-
nes de memoria, y, por lo tanto, determinar la no existencia de dependencias
asociadas a sus accesos.

2. Es capaz de determinar la existencia de riesgo de dependencias sobre una de-
terminada región de memoria, delimitando de forma precisa dicha región e
identificando el conjunto de entradas de los vectores de indirección que acceden
sobre la misma.

3. El análisis de dependencias se realiza de forma anaĺıtica y su coste es muy
reducido.

• Hemos realizado un esquema de clasificación de los códigos irregulares atendiendo al
número de indirecciones que contienen y a las propiedades que presentan sus accesos.
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En particular, hemos diferenciado los accesos basados en las reducciones irregulares,
dado que estas permiten el empleo de técnicas de optimización espećıficas.

• Hemos abordado la paralelización de códigos irregulares con una indirección. Se ha
propuesto un conjunto de técnicas de paralelización que tiene las siguientes carac-
teŕısticas:

1. Hemos desarrollado un conjunto de rutinas de inspección con el objetivo de
abordar eficientemente un amplio espectro de situaciones.

2. Las rutinas de inspección tienen un bajo coste asociado, debido al empleo de la
caracterización IARD.

3. El código paralelo explota de forma eficiente la jerarqúıa de memoria del siste-
ma, obteniendo una alta localidad en los accesos.

4. Nuestras propuestas mantienen el orden de los accesos a memoria del código
original, pudiendo ser aplicadas no sólo a reducciones irregulares, sino a códigos
en los que el orden de dichos accesos debe ser preservado.

5. Hemos evaluado bajo un gran número de situaciones la eficiencia de las técnicas
más relevantes existentes en la actualidad. Nuestras propuestas obtienen unos
resultados competitivos para la práctica totalidad de los escenarios considera-
dos.

• Hemos desarrollado un algoritmo que permite realizar el balanceo de la carga en
códigos irregulares con una indirección. Sus principales caracteŕısticas son:

1. Su funcionamiento está basado en una parametrización de la estructura del
código paralelo. Variando los valores de esos parámetros puede evaluar el balan-
ceo de la carga de distintas técnicas de paralelización, incluidas todas nuestras
propuestas.

2. El coste de procesamiento y almacenamiento que tiene asociado es muy reducido
debido al empleo de la caracterización IARD.

• Hemos estudiado técnicas de mejora de localidad en códigos secuenciales, probando
que este factor ejerce un gran impacto sobre el tiempo de ejecución del programa.
Adicionalmente, hemos desarrollado una técnica que permite explotar este factor y
optimizar la ejecución de códigos irregulares secuenciales.

• Hemos abordado la paralelización de códigos irregulares con un número arbitrario
de indirecciones y diferentes grados de paralelismo. Hemos introducido una nueva
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caracterización de esta clase de códigos mediante la especificación de un nuevo crite-
rio que distingue dos formas de ejecución de los distintos estamentos que conforman
el lazo: ejecución en orden y ejecución fuera de orden.

• Para aquellos lazos irregulares con un número arbitrario de indirecciones y cuyos
estamentos se deben ejecutar en orden, hemos desarrollado dos técnicas de paraleli-
zación que explotan de manera eficiente la localidad en los accesos a memoria. Hemos
evaluado su eficiencia de forma exhaustiva, probando el beneficio que suponen en el
rendimiento del código paralelo.

• Para aquellos lazos irregulares con un número arbitrario de indirecciones y cuyos es-
tamentos se pueden ejecutar fuera de orden, presentamos dos propuestas que abordan
su paralelización. Hemos probado que dichas propuestas obtienen un rendimiento
superior a las existentes y permiten aumentar, aún más, el grado de localidad en los
accesos.

• Hemos estudiado la eficiencia de las distintas técnicas de paralelización existentes en
códigos irregulares con varias indirecciones y cuyos accesos se realizan exclusivamente
mediante operaciones de reducción. Hemos identificado los parámetros que más
influyen en el rendimiento del programa paralelo. En base a este estudio hemos
desarrollado una nueva propuesta cuyas principales caracteŕısticas son:

1. Explota eficientemente la localidad en los accesos, tanto de lectura de los vec-
tores de indirección, como de escritura sobre la matriz de reducción.

2. Extrae el paralelismo existente en el programa, reduciendo tanto en número,
como en coste, las operaciones de comunicación y sincronización entre los pro-
cesadores. Estas operaciones guardan una dependencia mı́nima con el número
de procesadores, lo que hace que nuestra propuesta resulte altamente escalable.

3. Incluye una propuesta de distribución de las iteraciones, con la cual se obtiene
un alto balanceo de carga.

4. Hemos contenido el gasto de memoria del inspector, haciendo que este no de-
penda ni del número de iteraciones ni del de procesadores.

5. La rutina de inspección puede ser paralelizada de forma eficiente. El impacto de
la paralelización del inspector sobre el rendimiento del ejecutor es muy reducido.

• Finalmente, hemos establecido criterios para la determinación de las técnicas de
paralelización más eficientes para cada problema particular. Nuestra propuesta no
sólo emplea información acerca de la estructura del código (obtenida en tiempo de
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compilación) sino también información acerca de la estructura del patrón de acceso
(obtenida mediante la caracterización IARD).

Existen diversas ĺıneas de investigación que se pueden derivar del trabajo de esta tesis.
A continuación enunciamos algunas de las más relevantes.

• Un aspecto de gran interés es la evaluación de la eficiencia de algoritmos de reorde-
namiento sobre el patrón de acceso. Mediante estos algoritmos es posible aumentar
el grado de localidad mediante un reetiquetado de los distintos elementos. Este estu-
dio tiene especial importancia en el caso de los problemas de n-cuerpos, dado que la
estructura del patrón ejerce una gran influencia sobre el rendimiento del código para-
lelo. En este sentido hemos realizado diversas pruebas preliminares que muestran un
aumento importante en el grado de localidad del patrón reordenado. Cabe esperar
que mediante una técnica de reordenación, el rendimiento de nuestras propuestas
experimente una mejora significativa.

• Otro aspecto interesante es la elaboración de un árbol de decisión en el que los
umbrales en los parámetros evaluados estén establecidos de manera precisa. El
valor concreto de estos umbrales es dependiente tanto de la arquitectura del sistema
paralelo como del modelo de paralelización utilizado. Para obtener estos valores es
necesario evaluar la eficiencia de las distintas propuestas de forma exhaustiva sobre
un gran número de arquitecturas.

• Finalmente, proponemos el desarrollo de nuevos algoritmos que aborden problemas
de mejora del rendimiento y que permitan explotar más eficientemente la informa-
ción almacenada en la caracterización IARD. Esta caracterización ofrece información
precisa acerca de la distribución de los accesos en memoria. Basándonos en la es-
tructura de las curvas Eu

f y E l
f se puede, por ejemplo, diseñar algoritmos que realicen

el balanceo de la carga en base a un modelo anaĺıtico del patrón de acceso. De este
modo conseguimos técnicas mucho más precisas y rápidas, dado que el resultado final
se obtendŕıa de forma anaĺıtica, sin tener que estimar mediante un proceso iterativo
el valor óptimo de balanceo de la carga.
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Apéndice A

Arquitecturas empleadas

En este apéndice se realiza una descripción de las principales caracteŕısticas de los
sistemas utilizados en esta tesis.

Silicon Graphics Origin 2000

El sistema Origin 2000 es una arquitectura Scala-
ble Shared-memory Multoprocessing S2MP de tipo CC-

NUMA. El sistema concreto que hemos utilizado está
constituido por un conjunto de 16 nodos unidos por una
red de interconexión de alta velocidad. Cada nodo dis-
pone de 2 procesadores RISC MIPS R10000 a 250 MHz
y 512 MB de memoria, conformando un sistema con 32
procesadores y 8192 MB de memoria. La topoloǵıa de la
red es un bristled fat hypercube con un ancho de banda de
hasta 800 MB/s en comunicaciones entre nodos y 3200
MB/s en accesos a memoria local. El sistema operativo
empleado es el IRIX64 6.5 IP27 de 64 bits.

La coherencia de los datos se realiza a nivel de ĺınea cache mediante un protocolo
basado en directorios. Este protocolo es gestionado a nivel hardware y su almacenamiento
se realiza en una porción de la memoria principal, que suele ser inferior al 6% del espacio
global de memoria. La memoria principal del sistema se organiza en páginas de tamaño
comprendido entre 4 KB y 16 MB. Este sistema incorpora un mecanismo de migración
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de páginas que permite reubicar su posición en los nodos que realizan un mayor uso de
la página considerada. Adicionalmente, el sistema incorpora un mecanismo de replicación
de páginas para aquellas que únicamente son léıdas.

Tanto la memoria cache primaria como la secundaria son no bloqueantes. La memoria
cache secundaria está unificada para instrucciones y datos. Tiene un tamaño de 4 MB con
una arquitectura SSRAM y un tamaño de ĺınea de 128 bytes (32 palabras). Es una memoria
asociativa de dos v́ıas con un protocolo de reemplazo LRU y está implementada mediante
un bus dedicado de 128 bits a 250 MHz. Por otra parte, la memoria cache primaria está
dividida en dos memorias de 32 KB cada una y con un uso exclusivo para instrucciones
o para datos. Nuevamente, es una memoria asociativa de dos v́ıas, y en el caso de la
memoria destinada al almacenamiento de datos, se emplea algoritmo de reemplazo LRU.
La Tabla A.1 muestra las latencias expresadas en ns asociadas a los diferentes niveles de
jerarqúıa de este sistema.

Cache primaria Cache secundaria Memoria local Memoria no local�

8-12 ns 32-48 ns 318 ns 836 ns
�Tiempo máximo de acceso en un sistema con 32 procesadores

Tabla A.1: Latencia de acceso asociada al MIPS R10000.

Silicon Graphics Origin 200

El sistema usado cuenta con cuatro procesadores MIPS
R10000 a 225 MHz. La arquitectura de este sistema es
similar a al del Origin 2000. Como principales diferencias
respecto a esta, destacamos una memoria cache secundaria
de tamaño 2 MB y una memoria principal de 1024 MB
de capacidad. La plataforma utilizada emplea un sistema
operativo IRIX 6.4 IP32.
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SUN HPC 4500

El sistema HPC 4500 que hemos utilizado consta
de 12 procesadores UltraSPARC II a 400 MHz inter-
conectados por una red Gigaplane con una velocidad
de transferencia de 2.5 GB/s. Este sistema se basa en
una arquitectura UMA en la que tanto los procesa-
dores como los bancos de memoria están distribuidos
en distintos nodos. La memoria principal del sistema
es de 4 GB, con una cache secundaria de 4 MB por
procesador y una cache primaria de 16 KB para ins-
trucciones y 16 KB para datos. El sistema operativo
empleado es el Solaris SunOS 5.6.

SUN Enterprise 250

Este sistema adopta una arquitectura UMA dado que
consta de un único nodo con dos procesadores UltraSPARC
II a 296 MHz. Como sistema de interconexión emplea un
bus UPA de 128 bits de datos a 100 MHz. La memoria cache
secundaria es de 2 MB por procesador, y la primaria es de 16
KB exclusivos para instrucciones y para datos. La memoria
principal del sistema es de 768 MB. El sistema operativo es
el Solaris SunOS 5.7.
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on Supercomputing”, páginas 518–527 (1994).

[27] J. Choi, J. J. Dongarra y D. W. Walker. PB-BLAS: A set of parallel block Basic
Linear Algebra Subprograms. En “Proceedings of the Scalable High-Performance
Computing Conference”, páginas 534–541 (1994).
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Supercomputing”, páginas 137–146. ACM Press (1995).

[119] L. Rauchwerger y D. A. Padua. The privatizing DOALL test: a run-time technique
for DOALL loop identification and array privatization. En “Proceedings of the
International Conference on Supercomputing”, páginas 33–43 (1994).
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of Maryland Institute for Advanced Computer Studies Department of Computer
Science (marzo 1995).

[126] M. A. Silva. “Compiler Framework for the automatic detection of loop-level para-
llelism”. Tesis Doctoral, Universidad de A Coruña (enero 2003).

[127] D. E. Singh, M. J. Mart́ın y F. F. Rivera. The envelope of a digital curve based on
dominant points. En “Proceedings of the 9th International Conference of Discrete
Geometry for Computer Imagery”, Lecture Notes in Computer Science, páginas
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páginas 17–22 (2001).

[129] D. E. Singh, M. J. Mart́ın y F. F. Rivera. Improving load balance of the owner-
computes rule in irregular reductions. En “Proceedings of the 6th World Multicon-
ference on Systemics, Cybernetics and Informatics”, páginas 356–361 (2002).

[130] D. E. Singh, M. J. Mart́ın y F. F. Rivera. Paralelización de lazos con accesos
irregulares. En “XIII Jornadas de Paralelismo”, páginas 147–152 (2002).
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Lecture Notes in Computer Science, páginas 500–521. Springer-Verlag (agosto 1993).

[140] R. v. Hanxleden. Handling irregular problems with Fortran D - A preliminary report.
En “Proceedings of the 4th Workshop on Compilers for Parallel Computers”, páginas
353–364 (diciembre 1993).

[141] R. v. Hanxleden y K. Kennedy. Give-n-take – a balanced code placement framework.
En “Proceedings of the SIGPLAN Conference on Programming Language Design
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