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Capitulo 1

Introduccion

1.1. Redes de altas prestaciones

Durante los ultimos anos, los avances en teoria, arquitectura y tecnologia de las redes de
computadores han permitido mejorar las prestaciones de éstas enormemente. Se han desa-
rrollado algoritmos de encaminamiento més eficientes y fiables, mejores topologias de red,
mecanismos de control de flujo y de la congestién, esquemas de utilizacién de los medios
compartidos, y técnicas de conmutacion mas eficientes. Las redes de interconexién de mul-
ticomputadores también se han desarrollado en paralelo, siguiendo el camino marcado por
las redes generales de alcance amplio, y mejorando su arquitectura. Mds ain, durante la
pasada década hemos presenciado como técnicas empleadas tradicionalmente en redes de
interconexion de multicomputadores y multiprocesadores han saltado las barreras de dichas
méquinas extendiendo su aplicacién al &mbito de las redes de area local (LAN).

El motivo es el surgimiento de los grupos de estaciones de trabajo (Clusters Of Workstations
o COWs), también denominados redes de estaciones de trabajo o NOWSs, como alternativa
de bajo coste a los computadores paralelos, para una extensa gama de aplicaciones que
exhiben un grado de paralelismo medio [18]. En estas COWs, se emplean estaciones de
trabajo u ordenadores personales de proposito general como elementos de procesamiento,
unidos mediante una red de altas prestaciones. Estas redes también se han planteado
como alternativa al tradicional bus del sistema dando lugar a las redes de drea de sistema
(SAN, System Area Network) [73, 132].

Tanto en el caso de las COWs como de las SAN, las redes de altas prestaciones proporcionan
una alternativa a la cldsica y barata topologia de bus, tratese del bus del sistema (por ejemplo,
un bus PCI), o de la tipica configuracién de red local Ethernet. El dréstico incremento
experimentado durante la ltima década tanto en velocidades de transmisién de informacion
(10 Mbps se consideraba algo rapido), como en velocidad de funcionamiento de los circuitos
integrados (los procesadores de 66 MHz eran el dltimo grito), y mds ain en las cantidades
masivas de informacién a manejar (Internet era algo restringido a la comunidad cientifica,
y el tratamiento masivo de datos daba sus primeros pasos), han puesto de manifiesto las
carencias de las topologias basadas en bus. Concretamente, y refiriéndose al bus de sistema
PCI, en [132] se citan los siguientes inconvenientes:

= Contencién por recursos desordenada por parte de periféricos, memoria y CPUs. El
desorden lleva a la ineficiencia y a prestaciones subéptimas.
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= Unico punto de fallo potencial en el sistema, puesto que todo el sistema se monta
alrededor del bus, y si éste es unico, un sélo fallo en el mismo deshabilita el sistema
completo. Mds aln, si una tarjeta conectada al bus falla, puede hacer que el sistema
entero deje de funcionar, y la dinica manera de descubrir cudl fue la tarjeta causante
del fallo es mediante el método de “ensayo y error”. Esto es inadmisible en servidores
que necesitan de alta disponibilidad.

= Importantes limitaciones fisicas, puesto que al incrementar la longitud del bus para
acomodar mds dispositivos, las senales eléctricas pierden estabilidad. Lo mismo ocurre
al incrementar la frecuencia de reloj: cuanto mayor sea la frecuencia, menor es la
longitud posible del bus, y menos periféricos se pueden conectar. En un caso extremo,
la especificacién de PCI-X para 133 MHz sélo permite un tnico conector por bus.

Compaq [141] también senala las limitaciones de las tipicas LAN que dieron auge a los
sistemas distribuidos a mediados de los anos 80:

= Todas las LAN estaban basadas en la difusién, donde cada mensaje transmitido se
transporta a todos los hosts conectados a la red. Esto significa que la productividad
de la red se ve limitada por el ancho de banda del medio. Cuando con el tiempo se van
incrementando tanto el nimero de usuarios de la LAN como el volumen de informacién
transferida, este tipo de red no puede soportar esa demanda.

= En sus configuraciones mds simples, las redes LAN convencionales exhibian un tnico
punto de fallo.

= En las redes basadas en bus, un incremento en velocidad implica decrementar el tamano
maximo de los segmentos

Tanto en la interconexién de mdquinas para formar un cluster dedicado al procesamiento
distribuido, como en la misma arquitectura de los computadores convencionales, el principal
cuello de botella, al menos en lo que a capacidad de transferencia de informacién se refiere,
se hallaba en la topologia de bus. En el &mbito de las LAN, la industria empezé a trabajar
en dispositivos como puentes, concentradores inteligentes y encaminadores que aliviasen el
problema. Todos ellos se basaban en el uso de conmutadores o switches, que evitaban que
todos los mensajes llegasen a todas partes, sino que cada mensaje se dirige tnicamente
hacia su destino. Como consecuencia, a principios de los afios noventa se desarroll6 en el
Systems Research Center de Digital (actualmente, perteneciente a Compaq) una red basada
enteramente en conmutadores, con enlaces punto-a-punto entre éstos y los hosts: la red
Autonet, o AN1 [142]. En esta red los mensajes eran encaminados por los conmutadores
hacia su destino, a lo largo de un camino que era determinado en cada conmutador con arreglo
a la direccién de destino almacenada en la cabecera del mensaje. De esta forma, muchos
mensajes distintos pueden estar atravesando la red por enlaces distintos en un momento
dado. Los conmutadores de esta red empleaban como técnica de conmutacién virtual cut-
through, es decir, tan pronto como el conmutador ha analizado la cabecera del mensaje y
ha calculado el puerto de salida correspondiente, el mensaje se hace avanzar a través de
ese puerto de salida, incluso aunque el mensaje completo no se haya recibido todavia en el
conmutador. Esta forma de transmisién segmentada disminuye notablemente la latencia de
los mensajes respecto a técnicas tipo store-and-forward !.

'En [51] se describen y analizan detalladamente las diversas técnicas de conmutacién empleadas en redes

de interconexién
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En el disenio de esta red, se aplicaron muchas de las ideas originalmente desarrolladas y apli-
cadas en el ambito de los computadores paralelos: los enlaces punto-a-punto, la conmutacién
cut-through, conmutadores basados en crossbar, etc.. Sin embargo, también fue necesario
desarrollar nuevas técnicas para afrontar las caracteristicas diferenciales del nuevo entor-
no: algoritmo de encaminamiento up*/down* para poder encaminar mensajes sin provocar
bloqueos en la topologia irregular, buffers de mayor tamafno y control de flujo stop-and-go
para aprovechar mejor el ancho de banda de los enlaces largos, algoritmo de reconfiguracion
distribuido para reconfigurar las tablas de encaminamiento ante la conexién o desconexién
de elementos de la red (que, al contrario de lo que sucedia en los computadores paralelos,
ahora son independientes), etc.

Autonet fue la pionera de este tipo de redes, introduciendo muchos de los conceptos y prin-
cipios presentes en otras redes posteriores, como Myrinet [25] o ServerNet [73].

La red Myrinet, de Myricom Inc., tuvo su germen en dos proyectos financiados por el
gobierno de EE.UU.: los proyectos Mosaic, del CalTech (California Institute of Technology),
y Atomic LAN, del USC/ISI (University of Southern California/Information Sciences Insti-
tute). El objeto del primero era el desarrollo de un multicomputador experimental de grano
fino, mientras que en el segundo se perseguia construir una LAN empleando componentes
Mosaic. Los origenes de Myrinet explican el uso de técnicas empleadas en redes de interco-
nexion de multicomputadores en su diseno: conmutacién wormhole, conmutadores basados
en crossbar, encaminamiento fuente, etc.

En el mismo ano apareci6 la red ServerNet (originalmente denominada TNet), la primera
propuesta para reemplazar el bus del sistema por una red conmutada hecha por Tandem para
sus servidores de gama alta, con fuertes requerimientos de funcionamiento ininterrumpido.
Se trata por tanto de la primera propuesta de SAN (System Area Network) aparecida en la
literatura. En la red ServerNet se introducia por primera vez la idea de dotar a los periféricos
de cierta inteligencia para ser capaces de enviar y recibir mensajes a través de la red, sin
necesidad de que la CPU participe en todos los movimientos de datos. La idea subyacente
era que empezaban a aparecer aplicaciones que requerian de una transferencia masiva de
datos sin necesidad de ningin procesamiento (telecompra, educacién a distancia, video ba-
jo demanda, ...). Por tanto, era necesario un servidor capaz de satisfacer esas demandas
masivas de informacién, puesto que en la organizacién tradicional el bus del sistema y la
CPU se convertian en cuellos de botella insalvables para ofrecer las prestaciones en cuanto
a transferencia de datos de las nuevas aplicaciones.

Como se ha podido observar, los arquitectos de estas nuevas redes de altas prestaciones se
centraron en c6mo reservar y utilizar los restringidos recursos de la red de forma eficiente, con
el objetivo de proporcionar mayor productividad y menor latencia media que las soluciones
basadas en bus que se empleaban anteriormente.

Esta aproximacién es plenamente vilida cuando la informacién que fluye por la red no
necesita obtener prestaciones “especiales”, es decir, simplemente es necesario trasegar una
cantidad de trifico suficiente (alta productividad) y procurar que ese trifico llegue a su
destino con el menor retardo posible en término medio. Por ello, a este tipo de trafico se
le denomina como de “mejor esfuerzo” (best-effort), pues el sistema sélo se compromete a
hacer lo que pueda para que llegue a su destino con buenas prestaciones, pero no garantiza
nada.

Sin embargo, en los Ultimos anos, hemos presenciado un crecimiento explosivo de las comu-
nicaciones de datos continuos (audio/video) sobre redes de computadores [165, 156, 32]. Las
tecnologias de red actuales, como la fibra éptica y la conmutacion ATM, hacen que estén
disponibles a bajo coste redes de gran ancho de banda, capaces de proporcionar varios giga-
bits por segundo [137, 31]. Gracias a la disponibilidad de este tipo de redes de gran ancho

3
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de banda, las aplicaciones multimedia surgen de forma natural como los principales clientes
que aprovechardn las mayores capacidades de las redes de computadores. El mayor ancho de
banda que requieren las nuevas aplicaciones puede ser satisfecho plenamente con las propues-
tas introducidas en la década de los noventa. Sin embargo, estas nuevas aplicaciones tienen
otros requisitos adicionales completamente diferentes a los requerimientos de las aplicaciones
tradicionales.

1.2. Nuevas aplicaciones, nuevas necesidades

Las aplicaciones multimedia integran varios tipos de medios, como video, audio, imagenes
fijas, graficos y texto. La transmision de estos medios, y sobre todo del audio y del video,
introducen nuevos requerimientos en las redes de transmisién. Concretamente, tanto el video
como audio generan un trafico continuo, en el sentido de que requiere disponibilidad de
ancho de banda durante toda la duracién de la transmisién para que la aplicacién no se
vea interrumpida en el nodo receptor. En el caso de la senal de video, se debe mostrar al
receptor una imagen cada cierto tiempo de forma continua. Ademds, estas imigenes, una
vez emitidas en el emisor, se deben presentar en el destino dentro de unos limites de retardo
adecuados. Los valores de estos limites dependen del nivel de interaccion de la aplicacion,
y pueden oscilar desde unos 20 milisegundos, hasta varios segundos. La técnica més comin
es imponer cotas al retardo de acuerdo con los limites perceptivos de la aplicacién. Cuando
el retardo sufrido por un paquete? de informacién es superior a dicho limite, el receptor lo
descarta, provocando una pérdida en la calidad de la senal recibida (posiblemente acentuada
por las dependencias entre paquetes introducidas por la codificacién de la senal). Ademsds, la
transmisién de ese paquete finalmente descartado, también supone un desperdicio de ancho
de banda [85].

Todos estos nuevos requisitos se reflejan en lo que se denomina Calidad de Servicio (QoS). El
término Calidad de Servicio (QoS) fue empleado por primera vez hace unos veinte afos en el
Modelo de Interconexién de Sistemas Abiertos (OSI). Hacia referencia a la capacidad
de un proveedor de servicios (un operador de red) para soportar los requerimientos de las
aplicaciones de usuario con respecto a cuatro parametros de servicio: ancho de banda, latencia
o retardo, jitter o variacién en la latencia y pérdida de datos [24].

La provisién de ancho de banda para una aplicacién significa que la red tenga la suficiente
capacidad para soportar los requerimientos de productividad de la aplicacién.

La latencia o retardo describe el tiempo que se tarda en enviar un paquete de usuario desde
un nodo origen a un nodo destino. Hay algunas aplicaciones, como la transmisiéon de video
0 voz, que tienen marcados requerimientos en cuanto a latencia, puesto que si el paquete
llega demasiado tarde, ya no es 1util y se ignora. Por tanto, los paquetes que llegan tarde
a su destino se traducen en ancho de banda desperdiciado y en una reduccién de la QoS
que recibe la aplicaciéon. Sin embargo, los paquetes que llegan demasiado pronto también
presentan problemas. En este tipo de aplicaciones multimedia, el receptor espera recibir la
informacién a intervalos bastante regulares. Los paquetes prematuros deben almacenarse
en el destino hasta que llegue su turno de ser procesados. Por tanto, puede ocurrir que el
espacio de buffers en el receptor se desborde, viéndose obligado a descartar informacién que
llegé demasiado antes de tiempo. Es decir, al contrario de lo que sucede en la transmisién de

2En este Capitulo empleamos el término “paquete” en un sentido muy general, indicando una unidad
de transferencia de informacién entre dos usuarios a través de una red. Posteriormente concretaremos la

terminologia empleada a este respecto.
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datos tradicional, ahora ya no se cumple que a menor retardo, necesariamente se obtengan
mejores prestaciones, sino que un retardo excesivamente pequeno también puede provocar
problemas.

En cuanto al jitter, se trata de la variacion en los retardos entre la llegada al receptor de dos
paquetes consecutivos. Estos retardos son causados por esperas provocadas a los paquetes
por la contencién por recursos que en un momento dado pueden hallarse ocupados. Una
variacion elevada en los retardos experimentados por los paquetes complica la reproduccion
en el destino de secuencias de voz o video.

La pérdida de datos es el ultimo de los pardmetros generalmente considerados cuando se
habla de QoS. La pérdida de informacién es importante en aplicaciones de voz y video, pues
puede afectar al proceso de decodificacién, lo que se traduce en una degradacién de la senal
que recibe el usuario final. En aplicaciones tradicionales, la pérdida de datos también es un
serio problema, pero puesto que en general estas aplicaciones no tienen requisitos temporales
demasiado estrictos (a fin de cuentas el tréfico que generan se suele catalogar en su inmensa
mayoria como de tipo best-effort), se pueden aplicar procedimientos de retransmisién para
obtener la transferencia fiable de todos los datos. Por el contrario, cuando se trata de aplica-
ciones multimedia, la retransmisién no suele ser de utilidad debido a los retardos incurridos
entre la deteccion del error y el reenvio de la informacién.

Los requerimientos de Calidad de Servicio para las aplicaciones multimedia se definen en
funcién de los requerimientos perceptivos de las mismas. Es decir, se va a requerir que la red
transfiera la informacion con unas determinadas prestaciones para que los usuarios perciban
la senial sin degradaciones.

A continuacién se comentaran brevemente los requerimientos perceptivos de algunas de las
aplicaciones multimedia més representativas [35]:

Videoconferencia. La videoconferencia es una aplicacién interactiva en tiempo real, y por
tanto sus requerimientos en términos de retardo son muy exigentes. Un retardo en torno
a los 200-500 milisegundos puede resultar molesto a los usuarios. En [59] se recomienda
un retardo maximo de 150 milisegundos para que el retardo resulte imperceptible
para los usuarios. En cuanto a sus requisitos de ancho de banda, las secuencias suelen
contener simplemente el busto de una persona, con lo que el movimiento es escaso, y
por tanto no requieren un gran consumo de ancho de banda. De hecho, la mayoria de
aplicaciones de videoconferencia actuales emplean la red telefénica conmutada, y por
tanto se les dedican canales de 64 Kbps.

Difusién de television digital. Estas aplicaciones incluyen peliculas, anuncios, noticias,
que en general presentan un mayor grado de movimiento. Esto hace que los requeri-
mientos de ancho de banda sean mayores que en el caso de la videoconferencia (en
torno a los 4-10 Mbps para la TV convencional, y de 20 a 80 Mbps para la televi-
sién de alta definicién). Por el contrario, los requerimientos en términos de retardo no
son tan estrictos como en el caso anterior. Generalmente, se toleran bien latencias de
varios segundos para las transmisiones en directo. Incluso para las transmisiones de
informacién en diferido no se requiere ningin retardo especifico, pues el usuario no
lo podra apreciar. El Unico requisito al respecto es que una vez que la informacién
empieza a visualizarse en el receptor, ésta debe ser mostrada de manera continua, sin
interrupciones. Esto implica que la variacién en el retardo o jitter serd un parametro
importante a tener en cuenta.

Video bajo demanda (VoD). En esta aplicacién la senal de video codificada estd alma-
cenada en un servidor, y se transmite al usuario bajo peticion de éste. Es el usuario,
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por tanto, quien controla el comienzo de la transmision. Ademads, puede ser que el
usuario tenga acceso a funciones de rebobinado o pausa de la senal. Si el usuario no
dispone de ese control adicional, el retardo solo afecta a la latencia con la que empieza
a proporcionarse el servicio desde que el usuario lo solicita. Asi, se toleran retardos de
hasta unos pocos minutos. Por el contrario, si el usuario tiene control sobre el avance de
la transmisién (rebobinados, pausas, etc.) la aplicacién se vuelve mds interactiva, y los
requerimientos en términos de retardo pasan a ser de unos cientos de milisegundos [39].

Telemedicina. Esta aplicacién es fuertemente interactiva, entre el centro de diagndstico
y el usuario, y por tanto, los requerimientos en términos de retardo son exigentes,
en tornos a los 100 milisegundos o menos. La resolucién de las imdgenes es elevada,
y las degradaciones en su calidad deben ser imperceptibles. Estas aplicaciones suelen
requerir un ancho de banda de entre 1 y 20 Mbps.

Kurose y Ross [97] clasifican las aplicaciones multimedia existentes en las siguientes tres
categorias:

= Streaming:
e Los clientes solicitan ficheros de audio o de video a servidores, y segmentan la
recepcion de los datos desde la red y su visualizacién.

e Son interactivos: el usuario puede controlar la reproduccién, de manera similar a
como lo haria con un reproductor de video convencional.

e Retardo: desde la peticién del cliente hasta el inicio de la visualizaciéon pueden
transcurrir varios segundos.

e Ejemplos: RealPlayer de RealNetworks [7], Windows Media de Microsoft [6].
= Unidireccionales de tiempo real:
e Similares a las emisiones existentes de radio o televisién, pero empleando la red
como medio de transmisiéon
e No son interactivas, el usuario simplemente escucha o visualiza la senal.

e Retardo: al igual que en el caso anterior, se toleran varios segundos de retardo
desde que el cliente decide conectarse a la emisién.

e Ejemplos: hoy en dia, muchas emisoras de radio emiten sus programas via Inter-
net [3, 4].

» Interactivas de tiempo real:

e Este tipo de aplicaciones permiten que los usuarios se comuniquen entre si me-
diante audio o video en tiempo real.

e Requerimientos de retardo mucho més exigentes que las clases anteriores (valores
aceptables son menos de 150 milisegundos para video y menos de 400 milisegundos
para el audio).

e Ejemplos: videoconferencia [5] o conversacién telefénica (VoIP) [2].

Todas estas aplicaciones son relativamente insensibles a la pérdida de datos, siempre y cuando
no degraden seriamente la calidad de la senial a transmitir. Los niveles tolerables de pérdidas
de datos dependen también de la robustez del destino, pues en muchos casos se aplican en el
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destino técnicas que ocultan las pérdidas de informacién en la imagen. Un estudio completo
sobre el tema aparece en [35].

Podemos obtener las siguientes conclusiones en cuanto a las necesidades de las aplicaciones
multimedia:

= Los requerimientos en cuanto a retardo seran tanto mas estrictos cuanto mayor sea el
grado de interactividad de la aplicacién.

= Los requerimientos en cuanto al ancho de banda dependen de la calidad de la senal, y de
las caracteristicas de la misma (imégenes estdticas o con mucho movimiento, resolucién
de la imagen, etc.).

= En cualquier caso es importante que, una vez iniciada la visualizaciéon de la senal en
destino, ésta se haga de manera continua, para que el usuario la perciba sin interrup-
ciones.

Las redes de altas prestaciones empleadas en COWs y SANs hasta la fecha no incluyen ningtin
soporte para estas nuevas aplicaciones. Sus objetivos se limitan a ofrecer alta productividad
y baja latencia media al trafico de usuario.

1.3. Conceptos previos

En este apartado, estableceremos un conjunto de conceptos que seran referidos posterior-
mente a lo largo de la presente Memoria.

1.3.1. Clases de servicio

Ya hemos hablado previamente de la calidad de servicio (QoS), y hemos introducido los
parametros que reflejan los requerimientos de las aplicaciones: productividad, retardo, jitter
y pérdida de datos. Estos parametros reflejan la percepcion que tiene el usuario de un servicio
de red. La red es la responsable de mantener el nivel de QoS esperado por sus usuarios.

Puesto que considerar por separado las necesidades de cada flujo de informacién que pueda
generar cada aplicaciéon distinta que pueda necesitar cada usuario, es algo completamente
inviable dado el nimero de usuarios, y el amplisimo rango de aplicaciones presentes y futuras
que pueden presentarse, es necesario definir un nimero limitado de clases de servicio. Asi,
cuando una aplicacion desee transferir informacion escogera aquella clase de servicio que
mejor se adapte a sus necesidades. Si no existiese una diferenciacién del trafico en clases de
QoS, la red deberia de soportar los requerimientos de calidad mds exigentes para todo el
trafico.

Cada clase se define mediante unos requisitos especificos de QoS. En la literatura existen
diversas propuestas de clasificacién del trafico. Una clasificacion clisica es la introducida en
ATM [8], basada en cinco categorias de trafico:

CBR (Constant Bit Rate). A esta clase de trifico pertenecerian conexiones que necesi-
tan un ancho de banda fijo, y unos fuertes requerimientos en cuanto a latencia. Este
ancho de banda estd siempre disponible mientras dure la conexién, por lo que se suele
emplear para servicios de emulacién de circuitos. Ejemplos de aplicaciones que pueden
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emplear esta clase de servicio son las conexiones telefénicas, la videoconferencia y au-
dio y video sin comprimir, y en general, cualquier tipo de comunicaciones interactivas
multimedia, para las que es necesario garantizar cotas en el ancho de banda y/o en los
retardos.

rt-VBR (real time-Variable Bit Rate). Esta clase de trifico estd pensada para aplica-
ciones sensibles al retardo que generan el trafico en rafagas, es decir, a una tasa de
inyeccién variable. Sobre estas fuentes la red puede aplicar el multiplexado estadistico,
concepto que veremos en el apartado 1.3.2. Cuando se comprimen flujos de audio y
video, como por ejemplo mediante la codificacién MPEG-2, se suele generar tréafico
perteneciente a esta categoria. Por tanto, y debido a que cada vez existen mas y mejo-
res técnicas de compresion, este tipo de trafico puede convertirse en el més extendido
en un futuro préximo.

nrt-VBR (non real time-Variable Bit Rate). A esta categoria de trifico pertenecerian
aquellas fuentes que generan trafico a rafagas, pero que no tienen requisitos de retardo
0 de variacién en el retardo. Un ejemplo tipico de aplicaciones que generan trafico de
este tipo es la reproduccién de clips de audio o peliculas de video.

ABR (Available Bit Rate). Esta clase estd diseniada para el trifico normal de datos,
tales como transferencia de ficheros y correo electrénico, que no requiere garantias
de servicio. Aunque no se requiere garantizar ni el retardo maximo ni un ancho de
banda minimo, es deseable que los conmutadores intenten minimizarlos tanto como
sea posible. Por ello, también se suele denominar como trdfico de mejor esfuerzo (best-
effort traffic). A esta clase de trafico se le aplica control de flujo en caso de que la red
esté congestionada. Ejemplos de aplicaciones que pueden utilizar esta clase de servicio
son todas las convencionales: transferencia de ficheros, servicios de noticias, etc.

UBR (Unespecified Bit Rate). Esta clase de trifico estd disefiada para aplicaciones que
utilizan cualquier capacidad sobrante de la red, y que no son sensibles a la pérdida o al
retardo de la informacién. No se le aplica control de flujo, y en caso de congestion sus
paquetes son descartados y las fuentes no reducen su tasa de inyeccién. Las aplicaciones
que pueden usar este tipo de servicio serian las mismas que en la clase de servicio ABR.

Diversos autores han propuesto alternativas a esta clasificacién. Por ejemplo, en [92] sélo se
consideran tres de estas clases, puesto que no hace distincién entre las dos clases de trafico
VBR, y no considera el trafico UBR. Otro ejemplo aparece en [131], donde se habla de cuatro
clases de trafico:

DBTS (Dedicated Bandwidth Time Sensitive). Este tipo de trifico requiere un ancho
de banda minimo, y una latencia mixima determinada. Seria por tanto equivalente a
las clases CBR y rt-VBR de ATM. Ejemplos de esta categoria serian aplicaciones
eminentemente interactivas, como la videoconferencia o Voice over IP (VoIP).

DB (Dedicated Bandwidth). Esta clase de tréfico requiere un ancho de banda minimo,

pero no es demasiado sensible a la latencia. Es por tanto similar a la clase nrt-VBR de
ATM.

BE (Best Effort). Este tipo de tréfico suele exhibir rdfagas por naturaleza, y es bastante
insensible tanto al ancho de banda como a la latencia. Se puede asimilar por tanto a
la categoria ABR de ATM. En esta clase se pueden encuadrar el trafico que generan la
mayoria de servicios convencionales que se suelen ejecutar en redes de comunicaciones:
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servicios de ficheros y de impresion, navegacion en la web, transferencia de ficheros,
correo electrénico, etc.

CH (Challeged). El servicio que recibe el trifico perteneciente a esta clase se degrada
intencionalmente para que no afecte al trafico BE. La idea es que esta clase de servicio
sea empleada por tareas de tipo administrativo, que no deben interferir con ninguna
de las demads clases empleadas por el trafico de usuarios. Un ejemplo de aplicacién de
esta clase de trafico seria la realizacion de copias de seguridad.

1.3.2. Comparticién estadistica frente a aislamiento

En un momento dado, por una red circularan varios flujos de informacién generados por dife-
rentes aplicaciones y usuarios. Un aislamiento entre los flujos de trifico facilita la proteccion
de la calidad de servicio requerida para cada conexién. Esto se consigue reservando para cada
conexién su ancho de banda maximo o pico. Las fuentes VBR no transmiten continuamente
con ese caudal, por tanto, la capacidad del enlace estard desaprovechada durante la mayor
parte del tiempo.

El objetivo que se persigue con una comparticion estadistica de recursos es el de obtener
una mayor eficiencia de la red. Esto se consigue al multiplexar de forma estadistica varias
conexiones VBR, siendo la suma de sus anchos de banda pico mayor que la capacidad fisica
del enlace (esto siempre y cuando la suma de sus anchos de banda medios sea inferior al
caudal del enlace). Si los flujos de trafico son numerosos e independientes, puede darse el
caso de que sus anchos de banda instantdneos totales sobrepasen la capacidad del enlace (esto
es, cuando muchas fuentes transmiten simultdneamente a sus tasas maximas de inyeccién),
pero esto sucede con una probabilidad muy pequena. Esto se expresa mediante la llamada
Ley de los Nimeros Grandes, que afirma que el caudal total se aproximara al caudal medio
total con probabilidad uno, cuando el nimero de flujos independientes se hace muy grande.
Para hacer realidad la ganancia por la multiplexacién estadistica (relacién entre el ancho de
banda pico total y el ancho de banda del enlace), es deseable mantener un elevado factor de
utilizacién, y maximizar el grado de comparticién estadistica de los recursos de la red.

Sin embargo, una consecuencia adversa de la multiplexaciéon estadistica es que la calidad
de servicio de una conexién puede verse afectada por el trafico de otras conexiones. Por
ejemplo, una rafaga en una conexién podria saturar un buffer y provocar un desbordamiento
del mismo. La probabilidad de desbordamiento y de retrasos excesivos en las colas es mayor
cuanto mayor es la carga. Por tanto, puede ser deseable mantener un factor de utilizacién
bajo (que puede no ser posible por motivos econémicos), o de otro modo, proporcionar
aislamiento entre los flujos de trafico para reducir el efecto de las rifagas en un flujo sobre
la QoS de otro flujo.

Desafortunadamente, estos enfoques entran en contradicciéon con el objetivo de la multiple-
xacién estadistica.

Una manera util de aislar o modificar los efectos colaterales entre los flujos de trafico son las
prioridades. Podemos especificar las prioridades en base a distintos criterios:

Prioridades de retardo Establecen el orden en que los paquetes de las colas se planifican
para su transmisién por un enlace compartido.

Prioridades de pérdidas Designan quién tiene preferencia a la hora de ocupar espacio en
bufters compartidos.
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Por ejemplo, los paquetes con prioridad de retardo alta tendran preferencia en la transmi-
sién sobre los paquetes con baja prioridad de retardo. Por tanto, el efecto del trafico de baja
prioridad sobre los retardos experimentados por el trafico de alta prioridad es menor. Sin
embargo, esto afecta en gran medida a los retardos experimentados por el trifico de baja
prioridad. Este ejemplo pone de relieve que las prioridades s6lo especifican el trato preferen-
cial de una clase de trafico con respecto a otra: una clase de trafico se beneficia a expensas
de otra clase.

La red debera trabajar necesariamente con una configuracién que suponga un compromiso
entre lograr una utilizacién eficiente y la protecciéon de la QoS de los diferentes flujos de
datos que la atraviesan. Este punto de trabajo dependerd también de la cantidad de rafagas
que tengan los flujos de datos (burstiness) y de lo predecibles que éstas sean.

1.3.3. Control reactivo y preventivo

En redes de conmutacién de paquetes, existe la posibilidad de que la tasa agregada del trafico
que entra en la red (o en una parte de la red) sobrepase temporalmente la capacidad de la
misma, en cuyo caso los paquetes pueden experimentar largos retardos, o ser descartados
por la red. Esta situacion se denomina congestion.

Se han propuesto varios tipos de algoritmos de control de la congestién o de gestion del
trafico en la literatura (en [83] hay una completa recopilacién de ellos). Estas soluciones
pueden clasificarse en dos clases: esquemas reactivos, o de control con realimentacion, y
esquemas preventivos, o algoritmos de reserva de recursos.

Las redes de datos convencionales emplean mecanismos de control reactivos. Estas técnicas
estan basadas en detectar una situacién de congestién y tomar acciones encaminadas a re-
ducirla. La congestién se detecta a través de la informacién de realimentacién proporcionada
por la red, y por tanto, actian en una escala de tiempo del orden de varios retardos de
propagacién de ida y vuelta entre extremos (round-trip time, RT'T). En la especificacién del
protocolo TCP se incluyen mecanismos de control de este estilo [16].

Sin embargo, estas técnicas presentan dos inconvenientes. En primer lugar, no son apropia-
das para fuentes de tiempo real, que generalmente no pueden ser controladas por la red. En
segundo lugar, la efectividad del control basado en realimentacién se halla limitado funda-
mentalmente por el retardo de propagacién. El tiempo empleado en transmitir un paquete
es mucho mas corto que el tiempo necesario para detectar una situacién de congestién, y
de notificdrselo a la fuente para que reaccione. Las fuentes de alta velocidad son capaces de
inyectar demasiados paquetes en la red antes de que la informacion de realimentaciéon pueda
propagarse a través de la red para controlarlas.

Los métodos preventivos, por el contrario, operan al menos a dos escalas de tiempo: a nivel
de conexién y a nivel de paquete. Los métodos preventivos a nivel de conexion actuan cuando
llega una nueva peticién de conexién. Su misién es comprobar en cada conmutador una serie
de condiciones para su admisién, encaminadas a verificar si hay suficientes recursos para
atender tanto la nueva conexién como las conexiones existentes, al nivel de QoS requerido.
Como resultado de estas comprobaciones, la nueva conexién serd admitida, efectuando la
reserva de los correspondientes recursos, o bien, serd rechazada. Estos métodos se suelen
denominar Control de Admisién de Conexiones (CAC).

En los métodos preventivos al nivel de paquetes, la disciplina de servicio de paquetes de cada
conmutador selecciona qué paquete se transmitird a continuacién segin sus requisitos de
prestaciones.
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Descarte selectivo Mecanismos tipo EFCI CAC
Planificacion de paquetes Encaminamiento
Suavizado del trafico

I I I —

Instantaneo RTT 2*RTT

Figura 1.1: Mecanismos de control del tréfico.

Puesto que ambos niveles de control (a nivel de conexién y a nivel de paquete) se hallan muy
relacionados entre si, una solucién completa debe especificar tanto la disciplina de servicio
como las condiciones para la admisiéon de conexiones.

La disciplina de servicio se halla muy relacionada con el control de pardmetros de uso. Este
control se emplea una vez establecida con éxito una conexién, para regular la cantidad de
trafico que entra en la red. También se denomina wigilancia de las entradas (input poli-
cing), pues se trata de vigilar que una conexién inyecta tréafico en la red de acuerdo con lo
especificado en su establecimiento.

Los controles de tipo reactivo son méas adecuados para soportar servicio best-effort o ABR,
mientras si se pretende dar garantias de calidad de servicio, es mejor adoptar métodos pre-
ventivos. Ambos enfoques pueden coexistir dentro de una red que pretenda soportar los
distintos tipos de servicio descritos.

1.3.4. Niveles de control

En redes de comunicaciones orientadas a la conexién, los flujos de trafico pueden verse a
diferentes niveles, identificados por distintas entidades de trafico:

= Llamadas
» Réifagas (que consisten en conjuntos de paquetes consecutivos)

= Paquetes individuales

Cada mecanismo de control actia en una escala de tiempo caracteristica. Generalizando lo
expuesto en la seccién anterior, una clasificacién de los mecanismos de control del trafico
conforme a sus escalas de tiempo se muestra en la Figura 1.1.

Los mecanismos que operan sobre paquetes individuales son los mds instantdneos, pues
las decisiones de control dependen sélo de las condiciones locales en un conmutador. Por
ejemplo, el descarte selectivo de paquetes depende del nivel de congestién de los buffers del
conmutador.

En cambio, otros mecanismos operan a través de la red sobre una escala de tiempo del
orden de los retardos de propagacién entre extremos. Estos mecanismos implican el paso de
informacién en un sentido entre dos puntos situados sobre una conexién virtual. Un ejemplo
es el mecanismo denominado EFCI (Explicit Forward Contention Indicator), empleado en
ATM, donde la deteccién de la congestién se lleva dentro de las cabeceras de los paquetes
que viajan por un camino virtual.

Otros mecanismos operan sobre otra escala de tiempo atin mayor, como el control de admisién
de conexiones. En este caso, se intenta el establecimiento de una nueva conexion mediante
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el intercambio de mensajes de senalizacion, y los nodos situados a lo largo de la ruta pueden
aceptar o rechazar la peticién.

En el desarrollo de esta Tesis se prestard especial atencién al desarrollo de algoritmos de
planificacion apropiados para ofrecer las prestaciones requeridas por los distintos tipos de
trafico. Ademds, se perseguird la obtencién de algoritmos sencillos, que sean susceptibles de
una eficiente implementacién en hardware.

1.4. Desarrollo de la Tesis

En esta Tesis Doctoral se aborda el problema de ofrecer garantias de servicio a las aplicaciones
multimedia mediante el disefio de un encaminador compacto, pensado para su uso en entornos
de area local y de sistema.

En el Capitulo 2 se expone con detalle 1a motivaciéon subyacente tras el trabajo desarrollado
en esta Tesis, senalando los problemas existentes y no resueltos todavia de forma completa-
mente satisfactoria. También se concretan los objetivos a cubrir durante el desarrollo de la
Tesis.

En el Capitulo 3 se efecttia una exposicion del estado del arte actual en lo que se refiere a
algoritmos de planificacién de conmutadores. Se describen las diferencias en la planificacién
segun la organizacién del conmutador, mas concretamente segin la situacién de los buffers.
Se establece una clasificacién de los mismos, y se expone con cierto nivel de detalle un ejemplo
de cada clase. Para acabar el capitulo, se describen un par de algoritmos de planificaciéon
empleados en encaminadores para SAN y redes de multicomputadores.

En el Capitulo 4 se introduce la arquitectura de conmutador propuesta para satisfacer las
garantias de QoS que necesitan las nuevas aplicaciones multimedia: el encaminador multi-
media MMR. Se discuten las distintas consideraciones tenidas en cuenta para su disefio. Los
algoritmos de planificacién se introducen en este Capitulo de un modo genérico, pues segui-
damente se describen con mas detalle los distintos algoritmos de planificacién desarrollados
para su uso en este nuevo encaminador. Esto sucede en el Capitulo 5.

Una vez descrita la arquitectura del nuevo encaminador, y los algoritmos de planificacion del
trafico propuestos, es el turno de evaluar las prestaciones ofrecidas. En el Capitulo 6 se lleva
a cabo una evaluacion detallada de la arquitectura propuesta, analizando todas las opciones
posibles, y considerando cargas compuestas por distintos tipos de trafico, tanto multimedia
como convencional. El objetivo es verificar que el diseno de encaminador propuesto es capaz
de proporcionar la QoS requerida por los flujos multimedia, independientemente de la pre-
sencia de trafico convencional sin requerimientos de calidad. Asi mismo, serd deseable que
este trafico no multimedia obtenga una elevada productividad y buenas prestaciones medias.

Finalmente, se dedica el Capitulo 7 a concretar las conclusiones que se pueden extraer del
desarrollo de la Tesis. Asimismo, se detallaran brevemente los articulos publicados en diversos
Congresos y Simposios tanto nacionales como internacionales, fruto del trabajo realizado. Y
por ultimo, se indican los caminos que se quedan abiertos en esta Tesis para la investigacién
futura.

Antes de continuar con el desarrollo de esta memoria, es necesario un pequeno inciso para
clarificar la terminologia empleada. A lo largo de esta memoria, se empleara el término “en-
caminador” para identificar un elemento de interconexién en una red, es decir, un elemento
capaz de “encaminar” mensajes con el objeto de que lleguen a su destino. El término se
emplea cominmente en redes de multicomputadores y multiprocesadores (por ejemplo, al
hablar de encaminadores wormhole), para designar aquellos elementos que implementan la
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funcionalidad de una capa de conmutacién de mensajes [51]. Este concepto no debe de con-
fundirse con el que se emplea usualmente en el 4mbito de las redes de computadores, donde
un encaminador es un dispositivo de interconexion que funciona al nivel de red del modelo
OSI [155], es decir, que trasiega paquetes entre redes distintas [34]. Un ejemplo de esto seria
un encaminador IP. Se podria decir que el concepto de encaminador tal y como se entiende
a lo largo de este trabajo, es asimilable a un dispositivo que trabaja al nivel OSI de enlace
de datos.
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Capitulo 2
Motivacion y Objetivos

2.1. Antecedentes

En el Capitulo previo se ha resumido el proceso de migracién de técnicas y métodos em-
pleados en redes de multicomputadores y multiprocesadores al entorno de area local. El
resultado es el uso de redes y grupos de estaciones de trabajo unidos por interconexiones
de altas prestaciones como alternativa de bajo coste a los tradicionales supercomputadores
o computadores masivamente paralelos. Una caracteristica comin a todos estos elementos
de interconexién (conmutadores o encaminadores) es el empleo de técnicas de conmutacién
tipo cut-through, bien sea wormhole (como el Reliable Router [43], Cray T3D/E [144, 145],
SGI Spider [57], ServerNet [73, 58] o Myrinet [25]) o Virtual Cut-Through (VCT) (como el
Chaos Router [95], el S-Connect de Sun [122], 0 HAL Mercury [170]).

Los conmutadores y encaminadores del tipo de los reseiados anteriormente estdn optimi-
zados para la obtencién de alta productividad y baja latencia media cuando el trafico se
compone de datos que no requieren de ninguna garantia de Calidad de Servicio. Esto es,
estan disenados con la transmisién eficiente de trafico best-effort como objetivo. Sin embar-
go, también se ha puesto de manifiesto en el Capitulo anterior el gran auge experimentado
por aplicaciones que manejan datos multimedia. Muchas de estas aplicaciones necesitan de
los recursos computacionales de un grupo o cluster de estaciones de trabajo. Algunos ejem-
plos son los servidores de video bajo demanda (Video on Demand, VoD), o los servidores de
bases de datos con informacion grafica de cualquier tipo, como los Sistemas de Informacién
Geografica (GIS). También es habitual que se trate de aplicaciones distribuidas por natura-
leza (como videoconferencias o juegos multiusuario en red). En cualquier caso, es necesario
que la red de interconexion subyacente ofrezca soporte a las necesidades de QoS de dichas
aplicaciones multimedia.

En los ultimos afnos, se han propuesto diversas arquitecturas de encaminadores de altas
prestaciones. Por ejemplo, el conmutador HIPIQS (HIgh-Performance Input Queued
Switch) [153] se basa en una organizacién con buffers a la entrada. Sin embargo, el objeti-
vo perseguido en su diseno seguia consistiendo en maximizar la productividad y minimizar
la latencia media del trafico convencional de datos. En concreto, la idea era solventar los
problemas de productividad inherentes a los conmutadores con buffers a la entrada debidos
al efecto del bloqueo de la cabeza de linea (HOL-blocking), asi como desarrollar un siste-
ma lo suficientemente versitil como para ofrecer buenas prestaciones tanto en entornos de
interconexién de sistemas paralelos como en entornos LAN.
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De los encaminadores y conmutadores resenados anteriormente, sélo los conmutadores de
ServerNet incluyen un mecanismo de arbitraje (el arbitraje ALU-biasing) que intenta ejercer
algiin control sobre el reparto de ancho de banda del conmutador entre los distintos enlaces
en entrada, pero no es suficiente como para soportar trafico multimedia.

En los ltimos anos el creciente interés en ofrecer un soporte hardware a la QoS en redes
de interconexién se ha plasmado en una serie de propuestas interesantes. En el diseno del
conmutador Switcherland [52] se incluye algiin soporte a la QoS de los flujos multimedia.
Pensado como interconexiéon con memorias en sistemas multiprocesador, en su diseno se
consideraron dos tipos de trafico, que los autores denominan CBR y VBR. El trifico CBR
es similar a la clase de trafico CBR tal y como lo plantea el ATM Férum, con una tasa de
generacion constante. Aplicado al entorno para el que se pensé el Switcherland, la idea es
permitir que los accesos a memoria se realicen a una tasa dada y en determinados momentos
de tiempo. Esto seria util por ejemplo para acceder a imigenes de video almacenadas en
memoria o en algin dispositivo de entrada/salida. Los autores consideran una segunda clase
de trafico, que no tiene requerimientos de ancho de banda ni de latencias, a la que denominan
VBR (no confundir con la clase de trafico VBR definida por el ATM Férum). El conmutador
da una prioridad absoluta al trafico CBR sobre el VBR, lo cudl puede provocar retrasos
indefinidos a esta tltima clase de trafico.

El conmutador Switcherland realiza una aproximacién timida al problema del soporte de
transmisiones con requerimientos de QoS, aunque se trata de una solucién pensada para un
entorno limitado, y que carece de la flexibilidad suficiente como para acomodar el trafico de
las diversas clases de servicio descritas en el Capitulo previo.

La arquitectura del conmutador Yuni [175] ofrece soporte a la Calidad de Servicio de las
distintas aplicaciones mediante una sofisticada organizacion donde existen buffers asociados
tanto a los puertos de entrada como a los de salida, con planificadores distintos en cada uno de
ellos, para decidir las células o paquetes que han de atravesar el crossbar o ser retransmitidos
por los puertos de salida. El crossbar funciona al doble de velocidad que los enlaces fisicos.
Ademds, este conmutador proporciona canales para el soporte de un servicio TDM (Time
Division Multiplexing), con garantias absolutas de ancho de banda y jitter nulo. Se trata
por tanto de un conmutador complejo, pensado para su uso como plataforma integradora de
trafico de conmutacién de paquetes y de circuitos, o como conmutador multi-terabit valido
para su uso dentro del nicleo de Internet. Por tanto, no resulta adecuado para las necesidades
mas modestas de un entorno LAN.

El encaminador MediaWorm [174, 173] es una interesante aproximacién a la provisién
de garantias de QoS empleando conmutacién wormhole. Al contrario de lo que sucede en los
enfoques orientados a la conexién, que reservan los recursos previamente a la conexién de
datos, cuando se emplea conmutacién wormbhole, los recursos necesarios para la trasmisién
de datos se van reservando progresivamente segiin avanza el mensaje por la red. En el caso de
que dichos recursos estén ocupados, el mensaje detiene su avance en espera de la liberacién
de dichos recursos. Esto puede introducir tiempos de espera potencialmente no acotados
y extremadamente variables, lo que perjudicaria sensiblemente las prestaciones y la QoS
recibida por las aplicaciones multimedia.

Con el encaminador MediaWorm, se intenta paliar estos problemas adjudicando el ancho
de banda de los enlaces a los distintos mensajes que lo atraviesan en un momento dado, en
funcién de una indicacién de los requerimientos de ancho de banda que necesita el mensaje.
Esta indicacion es un campo en la cabecera del mensaje. El encaminador aplica el algoritmo
Virtual Clock [178] para seleccionar el canal virtual de cada puerto de entrada que va a
transmitir sus flits a través del crossbar y del puerto de salida correspondiente. Al trafico
best-effort se le asignan valores de prioridad minimos, con el objeto de que sus mensajes
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sOlo sean transmitidos cuando no hayan mensajes multimedia por transmitir. Sin embargo,
y puesto que los mensajes correspondientes al mismo flujo de informacion se tratan de forma
independiente, este enfoque basado en wormhole puede introducir problemas como entrega
desordenada de dichos mensajes, o valores de jitter elevados. Ademas, existe otro problema,
y es que puesto que wormhole no es una técnica orientada a la conexién, no existe una fase
de reserva de recursos previa a la transmisién de los datos. Por tanto, la implementacion
de un control de admisién de conexiones resulta practicamente inviable. Esto puede llegar a
comprometer la QoS recibida por los flujos de informacién, especialmente cuando el ancho
de banda que demandan los flujos de datos sobrepase la capacidad de los enlaces.

El problema de la provisién de distintas garantias de servicio a distintos mensajes dentro
de encaminadores wormhole ha sido tratado por varios autores, que proponen diversas so-
luciones. En [139] se propone un esquema donde se adjudica una mayor prioridad a ciertos
mensajes dentro del encaminador. Sin embargo, este método sélo resulta adecuado para so-
portar la transmisién de mensajes con necesidades de tiempo real, y no es vélido cuando
se trata de flujos continuos de informacién. En [99] se propone un esquema de reserva de
ancho de banda en un encaminador wormhole, pero siempre aplicado al trafico best-effort.
El estudio de [63] analiza diversas estrategias para la provisién de QoS en redes wormhole.
Una de ellas consiste en emplear una red exclusivamente para el trafico de tiempo real, lo
que probablemente sea prohibitivo en coste pues cada host deberia de emplear dos interfaces
de red: uno para la conexién a la red con QoS y otro para la conexién a la red de trafico
best-effort normal. Otra opcién es implementar una red sincrona (por ejemplo, FDDI [172])
sobre una red asincrona (como Myrinet [25], por ejemplo). Sin embargo, esta opcién produce
retardos innecesariamente elevados a cargas bajas, y ademés no es escalable, pues el aumento
en el ndmero de hosts perjudica el rendimiento de la red, y las garantias de QoS. Una ultima
opcion es disponer de conjuntos de canales virtuales distintos para trafico con necesidades
de QoS y sin ellas, de manera que los primeros tengan prioridad (preemptiva o no) sobre los
dltimos. A1dn asi, no se provee de la flexibilidad suficiente como para soportar los diferentes
tipos de trafico multimedia.

Recientemente, un grupo de empresas lideres en el campo de las Tecnologias de la Infor-
macién ha propuesto lo que pretende ser un nuevo estdndar de interconexién entre nodos
de procesamiento y dispositivos de entrada/salida, y para la comunicacién entre procesado-
res. Se trata de la Arquitectura InfiniBand (IBA) [1], y estd siendo desarrollada por
la InfiniBand™ Trade Association (IBTA). La IBTA se constituyé en Agosto de 1999, y
es un grupo de mas de 200 empresas, lideradas por un comité compuesto por miembros
de Dell, Compaq, HP, IBM, Intel, Microsoft, y Sun. Empresas como 3Com, Cisco Systems,
Fujitsu-Siemens, Hitachi, Adaptec, Lucent Technologies, NEC y Nortel Networks actiian co-
mo patrocinadores. La IBTA publico la primera especificacion de la, Arquitectura InfiniBand
en Octubre del 2000 [19].

El objetivo perseguido por la Arquitectura InfiniBand (IBA en adelante) es proponer una
alternativa a los buses estdndar, para la interconexién de procesadores entre si y con dispo-
sitivos de entrada/salida. Dichos buses se convierten en el cuello de botella de servidores,
ademds de presentar problemas de baja disponibilidad [135]. Por tanto, IBA define una red
de érea de sistema (SAN) independiente de los sistemas operativos de los hosts y de la pla-
taforma en concreto. La unidad basica de comunicacion en IBA es el mensaje, los cuales se
segmentan en paquetes para su transmisién a través de enlaces y conmutadores. En la espe-
cificacion se definen varios tamanos de paquete, que oscilan entre los 256 bytes y los 4 KB,
en los que se incluyen las cabeceras correspondientes. La Arquitectura de InfiniBand incluye
una serie de mecanismos que, convenientemente usados, pueden servir para proveer de QoS
a las aplicaciones multimedia. A continuacién, se describen someramente estos mecanismos.
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InfiniBand soporta el esquema de canales virtuales en forma de Virtual Lanes (VL). Los
conmutadores pueden implementar entre 1 y 16 VLs, estando el VL 15 reservado para el
trafico de mantenimiento de la red. Al trifico que circula por este canal se le adjudica
siempre la maxima prioridad. Ademds, se incluyen hasta 16 Niveles de Servicio (SLs, Service
Levels), pero se dejan sin especificar las caracteristicas que debe tener el trifico de cada uno
de ellos. Cada paquete va marcado con un nivel de servicio, y en cada conmutador existe
una tabla de correspondencias entre niveles de servicio y canales virtuales.

La relacién de prioridades entre los distintos canales virtuales se establece mediante una
tabla de arbitraje. Parte de dicha tabla se dedica a paquetes de “alta prioridad”, y el resto a
paquetes de “baja prioridad”. Sin embargo, el estindar no define lo que es “alta” y “baja”
prioridad. En esta tabla se incluyen una serie de pesos con los que debe ser atendido cada
canal virtual, siguiendo un esquema ciclico ponderado (weighted round-robin).

La propuesta de mecanismos de provisién de QoS sobre la arquitectura propuesta por Infi-
niBand es un tema de interés muy reciente [131, 15, 14]. Los mecanismos propuestos hasta
la fecha soportan de manera eficiente el trafico CBR, pero su extrapolacion a trafico VBR
es todavia tema de estudio.

2.2. Motivacion

En la Seccién previa se han revisado diversas propuestas de arquitecturas de encaminador
orientadas a proveer Calidad de Servicio a aplicaciones multimedia. Sin embargo, se ha
podido comprobar ¢cémo no existe ninguna soluciéon concluyente al problema.

Muchas arquitecturas de conmutadores de altas prestaciones estan orientadas a maximizar
la productividad maxima, sin tener en cuenta los diferentes requerimientos impuestos por
los distintos flujos de datos. Es decir, se trata de encaminadores de altas prestaciones, pero
orientados exclusivamente a trafico convencional de datos best-effort.

Existen propuestas de conmutadores basados en wormhole, con un cierto soporte a la provi-
sién de prestaciones diferenciadas a los distintos tipos de trafico. No obstante, siguen presen-
tando los problemas inherentes al uso de esta técnica de conmutacién. Esto es, los valores de
Jjitter siguen sin estar limitados, no se puede garantizar la entrega en orden de los mensajes
pertenecientes al mismo flujo de informacién, y al no existir una reserva de recursos previa
a la transmisién de datos, es posible sobrecargar la red, comprometiendo asi la QoS recibida
por las aplicaciones multimedia.

Por 1ltimo, existen algunas arquitecturas de conmutador, como Yuni, que si que ofrecen un
soporte adecuado a un amplio rango de aplicaciones con diversos requerimientos de QoS.
Sin embargo, se trata de encaminadores excesivamente complejos y costosos para un entorno
local.

Por otro lado, dentro del marco global de la arquitectura, uno de los principales elementos
involucrados en la provisién de QoS a los distintos flujos de trafico es el algoritmo de pla-
nificacién del trafico. Hay que recordar que este algoritmo es el que decide qué paquetes de
informacién se transmiten en cada instante de tiempo, luego es quien tiene potestad para
adelantar o retrasar la transmisién de un paquete con el objeto de hacer cumplir las garantias
de calidad de todos los flujos.

Tal y como se desarrollard con mas detalle en el Capitulo 3, tampoco existe una propuesta
definitiva de algoritmo de planificacién del trafico capaz de proveer la QoS suficiente a las
aplicaciones, que ademads sea susceptible de ser implementado eficientemente en hardware.
Hay que tener en cuenta que la mayoria de las soluciones existentes en la literatura, estan
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pensadas para su uso en conmutadores con buffers a la salida. Sin embargo, esta organizacién
no resulta 6ptima para una red de alta velocidad pues requiere que internamente, el switch
fabric funcione a una frecuencia igual a la de los enlaces fisicos, multiplicada por el niimero
de puertos. Cuando los enlaces fisicos funcionan a frecuencias cercanas al limite impuesto
por la tecnologia, resulta inviable que el conmutador funcione internamente todavia a una
frecuencia varias veces superior [107].

En los ultimos anos se han realizado propuestas de planificadores para otras organizaciones
mas convenientes en redes de alta velocidad, concretamente organizaciones que disponen de
buffers asociados a los puertos de entrada. Aun asi, la inmensa mayoria de ellas estdn orien-
tadas a maximizar la utilizacién del conmutador y de los enlaces, y no a la provisién de QoS.
Esto es, la inmensa mayoria de los algoritmos de planificacién para conmutadores de redes
de alta velocidad propuestos hasta la fecha estan disenados para soportar eficientemente el
trafico best-effort convencional. Por tanto, no son vilidos cuando se trata no ya de conseguir
transmitir la mayor cantidad de informacion posible, sino de que ésta llegue a su destino
alcanzando una ciertas prestaciones definidas a priori.

ﬁltimamente, se han realizado algunas propuestas de planificadores que intentan proporcio-
nar Calidad de Servicio a las aplicaciones que lo necesitan. Sin embargo, éste es un tema
de reciente interés, y no dejan de ser aproximaciones mds o menos teéricas al problema,
dificilmente implementables con un hardware rapido y compacto de alta velocidad.

2.3. Objetivos

Segun lo expuesto en la Seccién anterior, el primer objetivo global perseguido en el desa-
rrollo de esta Tesis es la propuesta de una arquitectura de encaminador, diseniada
especialmente para su uso en entornos de clusters o redes locales de estaciones de traba-
jo (COWs/NOWSs), que sea capaz de soportar adecuadamente tanto el trafico multimedia
generado por las nuevas aplicaciones, como el trafico convencional de datos generado por
aplicaciones tradicionales. Ademds, se trata de ofrecer garantias de QoS al trifico multime-
dia.

Los objetivos que debe cumplir el encaminador disenado se pueden desglosar en los siguientes
puntos:

= Provision de garantias de QoS a las aplicaciones multimedia

= Adjudicacidn eficiente del ancho de banda no utilizado por los flujos multimedia al
trafico convencional de tipo best-effort

» Maximizacion de la utilizacién de los enlaces

= Diseno lo suficientemente simple como para ser implementado eficientemente en hard-
ware de alta velocidad. Se deberia tender a conseguir una implementacién mono-chip.

Durante el desarrollo de esta Tesis, se concretaran las caracteristicas que definen la arqui-
tectura de encaminador propuesta: organizacién del conmutador, técnica de conmutacién
empleada, algoritmos de arbitraje y planificacién del trafico, algoritmos de encaminamiento,
algoritmos de control de admisiéon de conexiones, etc.

El Capitulo 4 de esta memoria se dedica a la presentacién de la arquitectura de encaminador
propuesta, el Encaminador Multimedia, bautizado como MMR (MultiMedia Router).
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En él se desglosan y se justifican todas las decisiones tomadas en su diseno, ponderando
debidamente las diferentes alternativas que se presentan.

Una vez establecido el marco global de la arquitectura, se prestard mayor atencién a uno
de los principales elementos involucrados en el diseno del Encaminador, el algoritmo de
planificacion del trdfico, pieza que juega un papel clave a la hora de proveer las garantias
de QoS que necesitan las aplicaciones multimedia, y de maximizar la productividad global
alcanzada por el encaminador.

Como segundo objetivo global de la Tesis se plantea el diseno de un algoritmo plani-
ficador del trafico, capaz de proporcionar la QoS necesaria a los flujos multimedia, y lo
suficientemente simple como para ser capaz de calcular la planificacién del trafico a veloci-
dades comparables a la de conmutacién en encaminadores cut-through convencionales.

En el Capitulo 5 se describen detalladamente los diversos algoritmos de planificacién desa-
rrollados para el Encaminador propuesto. También se incluye una estimacién de los costes
de su implementacién en hardware, para justificar asi la viabilidad de su implementacién
dentro de la arquitectura general propuesta.
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Capitulo 3

El Problema de la Planificacion del

Trafico en Conmutadores

3.1. Introduccion

3.1.1. Algoritmo de planificacién del trafico

En el Capitulo 1 se comentaban los cuatro parametros que generalmente se consideran para
especificar la Calidad de Servicio: ancho de banda, latencia o retardo, jitter o variacién en la
latencia y pérdida de datos. También se senalaban los requisitos de algunas de las aplicaciones
multimedia mas extendidas en términos de estos pardmetros.

Los cuatro pardmetros anteriores se ven afectados por un tema en comun: la congestion, es
decir, la contencion por el uso de los recursos de un sistema, que son limitados. El trafico puede
verse congestionado mientras espera a que se libere un recurso necesario. El control de la
congestion ha sido un tema de intenso debate durante varios anos. Existen diversas y variadas
propuestas y aproximaciones a este tema (en [83] se puede encontrar una recopilacién de
diversas contribuciones al respecto). Sin embargo, es interesante hacer notar que la mayoria
de estas propuestas requieren, o pueden mejorarse, con un disefio correcto de un pequeno
pero critico componente de una red: el algoritmo de planificaciéon del trafico. Veremos
a continuacién la razén de su importancia en cualquier esquema de control de la congestion.

Las redes telefénicas estaban basadas en la idea de la conmutacion de circuitos. Cada apli-
cacién deberia ser capaz de determinar su caudal pico de transmisién, para establecer un
camino dedicado entre los nodos extremos. La red se hace responsable de reservar suficientes
recursos a lo largo de este camino, de manera que los datos puedan ser transmitidos como
un fluyjo continuo de caudal igual al caudal pico de transmisién. Dicha reserva se lleva a
cabo normalmente por medio de una multiplexacién por divisién en el tiempo (TDM) o en
frecuencia (FDM). La caracteristica mds sobresaliente de esta aproximacién es que cuando
la suma de los caudales pico de transmisién iguala la capacidad del enlace, ya no se pueden
admitir mas conexiones en dicho enlace.

Sin embargo, existen aplicaciones (por ejemplo, el trifico de datos y algunas aplicaciones en
tiempo real, como el video comprimido) que tienen un caudal de transmisién pico mucho més
elevado que su caudal medio. Por tanto, el empleo de conmutacién de circuitos desperdiciaria
los recursos de la red, obteniendo una utilizacién muy pobre del ancho de banda del enlace.
Para solucionar este inconveniente, se introdujeron las redes de conmutacion de paquetes o
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store-and-forward como alternativa a las redes de conmutacion de circuitos. Esta técnica se
basa en el principio clave del multiplezado estadistico. La idea es que las distintas fuentes de
datos que comparten un mismo canal compartido se reparten su ancho de banda en funcién
de su demanda. Esto es, el canal nunca permanecerd ocioso mientras alguna fuente tenga
algo que transmitir. Ademads, no se asigna de manera predeterminada en qué instantes de
tiempo le toca transmitir a cada fuente. Para evitar que una fuente se haga con todo el ancho
de banda del canal, se define el paquete como el tamano del bloque de datos que una fuente
puede transmitir en un momento dado. Si solamente una fuente tiene datos que transmitir,
podré enviarlos como una secuencia de paquetes sin interrupcién. Pero si hay méas de una
fuente activa, sus paquetes se transmitirin de manera intercalada por el canal. La decision
sobre qué paquete serd el siguiente a transmitir se puede llevar a cabo de muchas formas, y
atendiendo a diferentes criterios [134].

Una consecuencia del empleo del multiplexado estadistico es que la red puede operar de forma
eficiente en la mayoria de las situaciones, pero la congestion puede degradar sus prestaciones
durante intervalos de tiempo mas o menos cortos. Por ejemplo, los usuarios pueden llegar
a sincronizarse y enviar simultdneamente rafagas a su caudal pico en los mismos intervalos
de tiempo, de tal forma que la red necesitard grandes buffers para absorber estas rifagas.
También puede ocurrir que los usuarios se comporten de forma anémala o sean avariciosos,
intentando hacerse con mas ancho de banda del que les corresponde.

Para evitar una degradacién en sus prestaciones, y el desperdicio de sus recursos, la red
debe soportar un mecanismo que prevenga la congestién, o bien se recupere de ella. Este
mecanismo debe controlar la cantidad de servicio ofrecido a las diferentes conexiones en los
conmutadores a lo largo del camino de comunicacién. Para controlar el servicio ofrecido a
cada conexién, uno de los aspectos mas importantes es determinar cudl serd el siguiente
paquete que se transmita a través de un elemento de conmutacion. Esta es precisamente la
misién del algoritmo de planificacion del trdfico.

3.1.2. Caracteristicas de una disciplina de servicio

Las disciplinas de servicio o algoritmos de planificacién de paquetes operan en la menor escala
de tiempo, esto es, con la mayor frecuencia. Junto con el control de admisién de conexiones,
proporcionan los dos componentes mds importantes de una arquitectura preventiva de ges-
tién del trafico. Mientras que los algoritmos de control de admisiéon de conexiones reservan
recursos durante el tiempo de establecimiento de una conexién, las disciplinas de servicio de
paquetes asignan los recursos de acuerdo con la reserva, durante la fase de transmision de
datos. Incluso con esquemas de control del trifico reactivos, una planificacién adecuada en
los conmutadores hard que el control entre extremos sea mas efectivo.

Existen tres tipos de recursos a asignar:

= Ancho de banda: Qué paquetes se transmiten
» Urgencia (promptness): Cuindo se transmiten dichos paquetes

= Espacio de almacenamiento: Qué paquetes se descartan

Estos recursos afectan a su vez a tres pardametros de prestaciones: productividad, retardo y
tasa de pérdidas.

Las caracteristicas deseables de una disciplina de servicio son la eficiencia, capacidad de
proteccién, flexibilidad y simplicidad.
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Eficiencia Si queremos garantizar ciertos requerimientos de prestaciones, necesitamos una
politica de admision de conexiones que limite la carga de trafico garantizado en la red,
o que limite el nimero de conexiones que puedan aceptarse. Una disciplina de servicio
es mas eficiente que otra si puede proporcionar las mismas garantias de prestaciones
entre extremos bajo una mayor carga de trafico con servicio garantizado. Una disciplina
de servicio eficiente da como resultado una mayor utilizaciéon de la red.

Proteccién Los servicios garantizados requieren que la red proteja a los clientes que se
comportan ateniéndose a sus reservas frente a tres fuentes de variabilidad: usuarios con
comportamiento anémalo, fluctuaciéon en la carga de la red, y trafico best-effort. Tanto
los usuarios con comportamiento anémalo como los equipos que funcionan mal pueden
inyectar paquetes en la red a mayor tasa que la declarada. Ademsds, las fluctuaciones
en la carga de la red pueden provocar que para una conexién, la tasa instantanea de
llegada a algiin conmutador sea mayor, incluso aunque cumpla con las restricciones
de trafico a la entrada de la red. Otra fuente de variacién es el trafico best-effort.
Aunque la carga compuesta de trifico garantizado se encuentra limitada por el control
de admisién de conexiones, los paquetes best-effort no tienen restricciones. Es esencial
que la disciplina de servicio sea capaz de satisfacer los requerimientos de prestaciones
para los paquetes pertenecientes a los clientes que se comportan correctamente, incluso
en presencia de usuarios anémalos, fluctuacién en la carga de la red y tréfico best-effort
no restringido.

Flexibilidad El servicio con garantias de prestaciones debe ser capaz de soportar aplicacio-
nes con diversas caracteristicas y requisitos de QoS. Por ejemplo, las caracteristicas de
la visualizacion cientifica son muy diferentes de las del video; incluso para el video, las
aplicaciones de videoconferencia, cine y television de alta definicidn, necesitan distin-
tas QoS. Ademsds existen otros factores, como los diferentes algoritmos de codificacién,
diferentes resoluciones, etc. que contribuyen a la diversidad de requerimientos para
fuentes de video. Debido a la gran diversidad de caracteristicas de trafico y requeri-
mientos de prestaciones de las aplicaciones existentes, asi como el desconocimiento de
las futuras, la disciplina de servicio deberia ser lo suficientemente flexible como para ser
capaz de asignar diferentes cantidades de retardo, ancho de banda y tasa de pérdidas
a las diferentes conexiones con servicios garantizados.

Simplicidad La disciplina de servicio deberia ser conceptualmente simple, para facilitar su
analisis, y mecdnicamente simple, de manera que permita una implementacién de alta
velocidad.

3.2. Clasificacion de los algoritmos de planificacién del trafico

Los algoritmos de planificacién del trafico propuestos hasta la fecha pueden dividirse en dos
categorias principales, basados en prioridades y basados en tramas, segin la granularidad de
la planificacién [92].

En los esquemas basados en prioridades®, la prioridad de cada paquete, establecida en base
al ancho de banda reservado y las cotas de latencia requeridas, se compara para decidir cual
se transmite en primer lugar. Este enfoque proporciona mayor flexibilidad y mejores cotas
de latencia, pero requiere una légica de control mas complicada en el conmutador.

!Estos esquemas también aparecen en la literatura como mecanismos de prioridades ordenadas o esquemas

basados en time-stamp.
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Por el contrario, los esquemas basados en tramas (frames) emplean tramas de tamano fijo.
Cada trama se divide en varios slots de paquetes. Al reservar un cierto nimero de slots por
tiempo de trama, las conexiones tienen garantizados ancho de banda y cotas de latencia.
Este enfoque permite un control mas simple del conmutador, pero a veces proporciona solo
una controlabilidad limitada.

La mayoria de los algoritmos de planificacién basados en prioridades comparten disciplinas
comunes, pero pueden parecer bastante diferentes segiin sus motivaciones y las aplicaciones
para las que estan orientados. Para una mejor comprension, estos esquemas se subdividen a su
vez en esquemas orientados al retardo, y esquemas orientados al ancho de banda, dependiendo
de si su objetivo principal es proporcionar cotas de retardo o garantias de ancho de banda.
Aunque las cotas en retardo y en ancho de banda estdn fuertemente relacionadas entre si,
estos distintos puntos de arranque pueden provocar que los algoritmos resultantes tengan un
aspecto muy diferente.

En cambio, en los esquemas basados en tramas, las garantias de ancho de banda y las
cotas a los retardos estan acoplados a través de las tramas. Esta clase de esquemas se
subdividen a su vez en esquemas que conservan el trabajo (work-conserving) y esquemas
que no conservan el trabajo (non-work-conserving), dependiendo de si cada conmutador
efectia control del caudal. En los conmutadores que conservan el trabajo, si hay paquetes
pendientes dirigidos a canales desocupados, se transmiten inmediatamente por los canales. En
cambio, los conmutadores que no conservan el trabajo pueden provocar retrasos adicionales
a paquetes incluso si los canales de salida a los que van dirigidos estdn libres. A pesar de que
las disciplinas de servicio que no conservan el trabajo pueden desperdiciar ancho de banda,
simplifican el control de los recursos de la red al limitar de forma estricta el caudal de salida
del trafico en cada conmutador.

En la Tabla 3.1 se muestra la clasificacién que se ha expuesto en los parrafos anteriores, junto
con algunos algoritmos de ejemplo para cada grupo. Parte de este Capitulo se dedicara a
resumir sus caracteristicas mas distintivas, aunque se verd con mds detalle los que aparecen
marcados en negrita en la tabla.

Todas estas propuestas estan planteadas para organizaciones de conmutador donde los pa-
quetes que esperan su turno para ser transmitidos se almacenan en el puerto de salida
correspondiente. Al asumir que los paquetes estdn listos para ser transmitidos hacia cada
puerto de salida segiin llegan al conmutador, estos algoritmos son capaces de proporcionar
garantias de Calidad de Servicio.

Sin embargo, la arquitectura con colas a la salida sufre de un grave problema de escalabilidad,
acentuado por las grandes velocidades de transmisién de los enlaces actuales. Veremos a
continuacién las posibles alternativas para organizar los buffers en un conmutador.

3.3. Organizacion de los buffers en un conmutador

En la Figura 3.1 se muestra un modelo general de organizaciéon de un conmutador de N x N
puertos. Se puede observar que consta de un conjunto de puertos de entrada y salida, con
una cierta légica asociada a cada uno de ellos, unidos entre si por una red de interconexién
entre las entradas y las salidas, que en la literatura se suele denominar “switch fabric”.

Los tipos mds comunes de “switch fabric” incluyen los basados en memoria compartida, en
bus, en crossbars y en redes multietapa. Nosotros consideraremos inicamente arquitecturas
de conmutador no blogueantes, que se suelen implementar mediante un crossbar. Esto es,
asumiremos que el conmutador estd construido sobre un fabric capaz de transmitir cualquier
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ALGORITMOS BASADOS EN PRIORIDADES

Orientados al retardo | Orientados al ancho de banda
CODA [164] FQ [45]
RACE [98] VC [178]
TDC [81] PGPS [128]
DEDD [54] SCFQ [68]
JEDD [168] FFQ [157]
RCSD [177]

ALGORITMOS BASADOS EN TRAMAS

Conservan el trabajo

No conservan el trabajo

SG [65, 66]
HRR [82]

WRR [90]
DRR [147]

Tabla 3.1: Clasificacién de los algoritmos de planificacion del tréfico.

1 CPE CPS 1
2 —|CPE 77 2
. Switch _

- fabric :

N ere) sl

CPE: Controlador del Puerto de Entrada
CPS: Controlador del Puerto de Salida

Figura 3.1: Un modelo general para un conmutador de N x N puertos.
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conjunto de paquetes presentados a sus entradas sin bloqueo interno, siempre y cuando los
puertos de salida de los paquetes sean distintos.

Pero incluso con una arquitectura del conmutador que no sea bloqueante, las peticiones de
conexién deben competir con otras peticiones. Si dos paquetes llegan a diferentes puertos de
entrada, y ambos van dirigidos al mismo puerto de salida, entonces sélo uno de ellos podra ser
enviado inmediatamente, mientras que el otro tendria que ser almacenado en un buffer. Esto
se conoce como contencion de salida. El emplazamiento de los buffers donde se almacenan
los paquetes afectados por ella determinan la organizacién general del conmutador.

La situacién de los buffers en un conmutador tiene una gran influencia tanto en el coste
de implementacion del mismo, como en las prestaciones que proporciona. Existen varias
posibles organizaciones del espacio de almacenamiento en un conmutador, que describiremos
brevemente a continuacién [120].

Organizacién con buffers a la salida Cuando llega un paquete a un puerto de entrada,
el paquete se almacena inmediatamente en el buffer del puerto de salida correspondiente.
Debido a que puede darse el caso de que varios paquetes lleguen al conmutador simultanea-
mente por distintos puertos de entrada, y que todos ellos requieran el mismo puerto de salida,
el buffer situado a la salida debe ser capaz de encolar el trafico a una velocidad mucho mayor
de la velocidad con que puede llegar el trafico por un sélo enlace. En el peor de los casos,
tanto el buffer de salida como el switch fabric deben funcionar a N veces la velocidad de los
enlaces, siendo N el niimero de puertos de entrada. Esto impone una severa limitacién a la
escalabilidad del conmutador.

Organizaciéon con buffers centrales compartidos FEn esta organizacién hay un sélo
buffer compartido por todos los puertos de entrada. Este buffer puede verse como una unidad
de memoria compartida con soporte de N accesos concurrentes de escritura (que llevardn a
cabo los N puertos de entrada), y hasta N accesos concurrentes de lectura (que llevarin a
cabo los puertos de salida). Debido a que los paquetes destinados para el mismo puerto de
salida pueden llegar simultdneamente desde muchos puertos de entrada, el puerto de salida
debe leer el trafico a una velocidad mucho mayor de la que lo escribe un sélo puerto. De
nuevo, esto impone un severo limite al tamano méaximo del conmutador.

Organizacién con buffers a la entrada Esta organizacién no tiene los problemas de
escalabilidad de las organizaciones anteriores. En esta arquitectura, cada puerto de entrada
mantiene una cola FIFO (First-In First-Out) de paquetes, y s6lo el primero de la cola es
seleccionable para ser transmitido durante un ciclo de tiempo o slot dado. Esto conduce a
un severo cuello de botella en cuanto a prestaciones, el blogueo de cabeza de linea (HOL-
blocking). Este bloqueo se produce porque cuando el paquete situado a la cabeza del buffer
no puede ser transmitido debido a contencién, el resto de paquetes de la cola tampoco se
pueden transmitir, incluso aunque los puertos de salida que solicitan estén desocupados.
Se ha demostrado que la productividad mixima de cada puerto de entrada queda limitada
al 58’6 % bajo tréafico uniforme (e incluso es menor con trafico con rifagas) debido a los
efectos del HOL-blocking [87]. No obstante, y debido a la simplicidad y escalabilidad de
esta organizacién frente a las anteriores, se ha investigado en cémo soslayar el problema del
HOL-blocking. Se ha demostrado que, con un buen diseno del esquema de almacenamiento,
el HOL-blocking puede solucionarse, incrementando drasticamente la productividad de estos
conmutadores [123, 86]. La idea es proporcionar varias colas por cada puerto de entrada, de
tal manera que nunca coincidan en la misma cola dos paquetes dirigidos a puertos de salida
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Crossbar

Figura 3.2: Modelo general para un conmutador de N x N puertos con buffers a la entrada y
multiples colas por puerto de entrada.

distintos (ver el esquema de la Figura 3.2). De esta manera, aun tratando cada cola en
modo FIFO, se elimina por completo el problema del HOL-blocking. Estas colas se pueden
organizar de varias maneras. Las alternativas mas comunes son emplear una cola por cada
puerto de salida (a esta variante se le denomina Virtual Output Queuing, VOQ), o bien
dedicar una cola a cada flujo (o agrupacién de flujos) de informacién entre un origen y un
destino, lo que se denomina canal virtual.

Organizacién con buffers combinados a la entrada y a la salida Esta organizaciéon
es una combinacién de los esquemas con buffers a la entrada y con buffers a la salida. Se trata
de un buen compromiso entre las prestaciones de los conmutadores con buffers a la salida, y
la escalabilidad de los conmutadores con buffers a la entrada. La idea es la siguiente: si en un
conmutador con buffers a la entrada, como maximo un paquete puede ser transmitido hacia
cada puerto de salida por unidad de tiempo, y en un conmutador con buffers a la salida se
pueden transmitir hasta N paquetes por unidad de tiempo, el empleo de buffers a ambos
lados permite escoger un valor intermedio razonable.

Aunque han aparecido recientemente algunas propuestas que implementan la organizacién
con buffers combinados a la entrada y a la salida [30, 116, 38], es la organizacién basa-
da en buffers a la entrada la que mas interés ha despertado en los ultimos anos en la
comunidad cientifica debido a que pueden trabajar a la misma velocidad que un sélo en-
lace [114, 153, 115, 103, 140, 84, 69, 102, 38]. Recordemos que la organizacién con buffers a
la salida necesita que el conmutador funcione internamente a mayor velocidad que la de los
enlaces. Para que cualquier paquete que llegue por una entrada pueda encolarse directamen-
te en el correspondiente buffer de salida, en el peor de los casos, tanto el buffer de salida
como el switch fabric y la logica de control deben funcionar a N veces la velocidad de los
enlaces, siendo N el nimero de puertos de entrada [103]. Esto no suponia un gran problema
con redes convencionales, con anchos de banda de pocos Megabits/seg. Sin embargo, en los
dltimos anos, la tendencia es hacer funcionar los enlaces al limite mismo de la tecnologia,
con lo que hacer que el conmutador funcione internamente a una velocidad todavia mayor
que los puertos resulta inviable [107].

En las siguientes secciones se efectuard un breve repaso por los algoritmos de planificacién
del trafico propuestos en la literatura para las distintas organizaciones de conmutador co-
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Figura 3.3: Los dos niveles de planificacién en un conmutador con buffers a la entrada.

mentadas en este punto. Se abordard en primer lugar el problema de la planificacion del
trafico para la organizacién con buffers a la entrada. A continuacién se tratard el caso de la
organizacion con buffers a la salida. Se finalizard comentando algunas propuestas aparecidas
para conmutadores especificamente disefiados para redes de drea de sistema (SANSs).

3.4. Planificacion del trafico en conmutadores con buffers a

la entrada

Se ha comentado anteriormente que el mayor problema que presenta un conmutador con
los buffers situados en sus puertos de entrada es la baja productividad provocada por el
HOL-blocking. También se ha senalado que este problema se puede solventar organizando
los buffers en miltiples colas.

La planificacién de paquetes en estos conmutadores se puede dividir conceptualmente en dos
niveles (ver Figura 3.3) [158, 157]:

1. Planificar las transmisiones entre los puertos de entrada del conmutador que estin
transmitiendo hacia un puerto de salida comun

2. Planificar un paquete de entre los disponibles en un mismo puerto de entrada

El segundo problema puede resolverse mediante cualquiera de los algoritmos que aparecen
en la Tabla 3.1, y en general, empleando cualquiera de los existentes en la literatura para
conmutadores con buffers en la salida. Dichos algoritmos serdn tratados en detalle en la
préxima seccién. Por tanto, este apartado se centrard en el primer problema: la planificacién
de las transmisiones a través del crossbar. Se asumird que hay disponibles para conmutar
varios paquetes por cada puerto de entrada, no solo el que se encuentre a la cabeza de cola. Es
decir, que los buffers de entrada se han disefiado con algin mecanismo que evite el problema
del HOL-blocking (probablemente, empleando buffers de acceso aleatorio).

El problema se puede enunciar como seleccionar un conjunto de paquetes para transmitir a
través del crossbar de manera que cumpla las siguientes restricciones:
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Figura 3.4: Ejemplo de grafo bipartito y de un emparejamiento vélido.

1. Como méximo, un tinico paquete de cada puerto de entrada puede ser transmitido en
cada slot o ciclo de tiempo.

2. Como méximo, un nico paquete puede ser recibido por cada puerto de salida en cada
slot o ciclo de tiempo.

Este problema se puede reducir al problema del emparejamiento en un grafo bipartito [17].
Dicho grafo bipartito se construye al representar cada puerto de entrada mediante un vértice
en el primer grupo, y cada puerto de salida con un vértice en el segundo grupo. Cada
paquete accesible se representa mediante un arco que va desde el vértice que representa el
puerto de entrada donde se halla almacenado, hasta el puerto de salida a donde va dirigido
(ver la Figura 3.4). El problema de emparejamiento bipartito intenta maximizar el niimero
de vértices del primer grupo conectados al segundo grupo, seleccionando un subconjunto de
arcos de tal forma que ningin par de arcos tenga un vértice en comun. La restriccién de no
mas de un arco por vértice es equivalente a decir que no se puede transmitir mas que un
paquete desde cada puerto de entrada, y hacia cada puerto de salida, por ciclo.

Si el emparejamiento se realiza de tal forma que no se puede anadir un nuevo paquete sin
modificar las asignaciones actuales, se denomina emparejamiento maximal. En este empare-
jamiento, todos los paquetes o estian planificados para transmision, o estdn bloqueados. Si
el nimero de paquetes planificados por el emparejamiento es el mayor de entre todos los
emparejamientos validos, entonces se tiene un emparejamiento mdzrimo.

También es posible asignar pesos a los arcos que componen el grafo, con lo que la maximi-
zacion puede hacerse segun peso, es decir, haciendo que la suma de los pesos de los arcos
incluidos sea méaxima. Dependiendo del valor que se asigne a dichos pesos, se pueden obte-
ner distintos algoritmos de emparejamiento. A continuacién se resumen algunos ejemplos de
algoritmos de cada tipo.

3.4.1. Algoritmos que buscan emparejamiento maximal en tamano
En un principio pueden parecer mas interesantes los algoritmos para calcular un empareja-

miento méximo en tamano [88, 163], pues en cada ciclo se obtendria un aprovechamiento
maximo del ancho de banda agregado del crossbar. Sin embargo, estos algoritmos presentan
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Figura 3.5: Ejemplo de inanicién en un conmutador 2 x 2 cuando se emplea un algoritmo de empa-

rejamiento méaximo.

dos problemas: i) el tiempo de convergencia puede ser elevado, y ii) se puede provocar la
inanicién de algun flujo con ciertos patrones de trifico [112]. En la Figura 3.5 se muestra
un ejemplo extremadamente simple, donde un algoritmo de emparejamiento maximo nunca
permitirad el avance de paquetes desde la entrada 2 a la salida 1, pues esto implicaria un
emparejamiento de tamano 1.

Por ello, los algoritmos que se proponen en la literatura para resolver el problema del em-
parejamiento suelen buscar uno que cumpla la propiedad de ser mazimal. La idea es ir
construyendo la planificacién de forma, iterativa, anadiendo en cada vuelta emparejamientos
entre los enlaces que queden sin ocupar. Los emparejamientos se anaden de forma progresiva,
pero nunca se eliminan. Es por ello que este enfoque no siempre da con el emparejamiento
maximo, aunque en muchos casos se aproxime bastante. Ademas, suelen introducir algin
mecanismo para evitar la inanicién.

El algoritmo de emparejamiento propuesto por Anderson y otros en [17], denominado Em-
parejamiento Paralelo Iterativo o PIM (de Parallel Iterative Matching), se basa en la
aleatoriedad para reducir el niimero de iteraciones necesarias, y evitar la inanicion.

El algoritmo consiste en repetir los tres pasos mostrados en la Figura 3.6 un cierto niimero
de veces. Inicialmente, todas las entradas y salidas estan desemparejadas. Al inicio de cada
iteracién tnicamente se consideran las entradas y salidas no emparejadas hasta el momento.

Cada uno de estos tres pasos se lleva a cabo en paralelo en cada puerto de entrada y de
salida; no existe ningtin planificador centralizado. En la Figura 3.7 se muestra un ejemplo
de una iteracién del algoritmo. En la fase de peticién, cada puerto de entrada envia una
peticién (representada mediante una flecha) a los puertos de salida para los cuales tiene
destinado algun paquete. Asi, la entrada 1 envia sus peticiones a las salidas 1 y 2, la entrada
3 dirige sus peticiones a las salidas 2 y 4, y finalmente, la entrada 4 solicita la salida 4.
En la fase de concesién, las salidas seleccionan de manera aleatoria una de las peticiones
recibidas, y notifican a la entrada correspondiente de su concesiéon. De esta manera, la salida
1 selecciona la peticion de la entrada 1, y tanto la salida 2 como la 4 escogen la de la entrada
3. En la ultima fase, cada entrada decide al azar qué concesién acepta, formando asi los
emparejamientos. Asi, la entrada 1 se empareja con la salida 1 (es la tnica concesién que
recibié), mientras que la entrada 3 escoge aleatoriamente emparejarse con la salida 2.

El protocolo se va repitiendo, almacenando los emparejamientos obtenidos en cada iteracién,
hasta que ya no se alcancen més. En el ejemplo de la Figura 3.7, en una iteracién posterior,
el algoritmo realizaria el Unico emparejamiento adicional posible, el de la entrada 4 con la
salida 4.
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Algoritmo PIM:

1. Fase de peticion Cada entrada no emparejada envia una peticion a
cada una de las salidas para las que tiene un paquete almacenado.

Este paso informa a cada salida de todas sus parejas potenciales.

2. Fase de concesiéon Si una salida no emparejada recibe alguna peti-
cién, escoge una aleatoriamente y la acepta, enviando un reconoci-
miento. La salida notifica a cada entrada si su peticién fue aceptada

O 1no.

3. Fase de aceptacién Si una entrada recibe varios reconocimientos,

escoge uno al azar, lo acepta y se lo notifica a esa salida.

Figura 3.6: Algoritmo de Emparejamiento Paralelo Iterativo (PIM).

FASE DE PETICION FASE DE CONCESION FASE DE ACEPTACION
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Figura 3.7: Una iteracién del algoritmo de emparejamiento paralelo iterativo (PIM).
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El empleo de selecciones aleatorias en los pasos 2 y 3 del algoritmo ofrece interesantes ven-
tajas, pero también algunos inconvenientes [109, 112].

Las ventajas que proporciona la aleatoriedad son las siguientes:

= Los autores demuestran que gracias a las selecciones arbitrarias, en cada iteracion, el
algoritmo es capaz de eliminar o conectar al menos 3/4 de los posibles emparejamientos
restantes, y por tanto, el algoritmo convergera a un emparejamiento maximal tras
O(log N) iteraciones (para un conmutador de tamafio N x N) [17].

= La aleatoriedad también asegura que en algin momento todas las peticiones seran
concedidas y emparejadas, eliminando el problema de la inanicién de algin flujo.

= Se elimina la necesidad de mantener informacién de estado entre sucesivas ejecuciones
del algoritmo. Esto simplifica su comprensién y analisis.

Y los problemas que presenta son basicamente tres:

= La implementacién del mecanismo de seleccién arbitraria entre los miembros de un
conjunto que varia con el tiempo es complicada y costosa de hacer en hardware.

= Bajo ciertas condiciones de carga, puede no tratar de forma equilibrada a todos los
flujos [109].

» Aunque las prestaciones obtenidas son muy buenas con varias iteraciones (en [121]
se demuestra que con 4 iteraciones se puede obtener una productividad del 99 % para
cualquier tamano de conmutador), las prestaciones cuando se hace una tnica iteracién
son muy pobres (la productividad estd en torno al 63 % [109]). Esto puede ser un
problema si no se dispone de tiempo para efectuar dicho nimero de iteraciones.

Tomando como referencia PIM, se han propuesto algoritmos similares que intentan abordar
los problemas que presenta PIM. Estos nuevos algoritmos mantienen la idea de calcular el
emparejamiento de forma, iterativa, y con un proceso de peticién-concesién-aceptacion similar
al que emplea PIM, pero varian el criterio empleado para seleccionar qué peticién se concede
(fase 2) y qué concesién se acepta (fase 3).

McKeown propone en [109, 110] el algoritmo de emparejamiento denominado iSLIP. Este
algoritmo es muy similar a PIM, pero las decisiones a tomar no se basan en el azar, sino que
siguen un esquema ciclico o round-robin. El algoritmo consiste en la repeticién de tres fases
como PIM, pero se modifica el criterio de seleccién. El proceso queda como se especifica en
la Figura 3.8 (las modificaciones respecto a PIM aparecen en cursiva).

En la Figura 3.9 se muestra una iteracién del algoritmo iSLIP sobre el mismo ejemplo
empleado para PIM. El esquema ciclico considerado serd un round-robin entre los puertos del
conmutador, esto es, se considerardn las peticiones/concesiones en el orden 1,2,3,4,1,2,...
Los cuadrados junto a cada puerto indican el valor del puntero al elemento mas prioritario
dentro del esquema ciclico. Inicialmente, todos los punteros contienen el valor de 1, el inicio
del ciclo. Tras la fase de peticién, las salidas deben escoger una entrada a la cudl otorgar
su concesion. Puesto que se consideran las peticiones en orden a partir del 1, cada salida
escogera la entrada de menor nimero de orden. Asi, la salida 2, que recibe dos peticiones
(de las entradas 1 y 3), seleccionara la realizada por la entrada 1, y la salida 4 escogerd la
de la entrada 3, pues aparece antes que la 4 en el esquema ciclico. La salida 1 otorga su
concesion a la entrada 1, pues es la Unica peticion que recibe. Hay que hacer notar que en
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Algoritmo iSLIP:

1. Fase de peticién (idéntica a PIM) Cada entrada no emparejada
envia una peticiéon a cada una de las salidas para las que tiene

un paquete almacenado.

2. Fase de concesiéon Si una salida no emparejada recibe alguna peti-
cioén, escoge aquella que aparezca como siguiente sequn un esquema
ciclico prefijado que empieza en el elemento mds prioritario. La
salida envia el reconocimiento a la entrada correspondiente. Las
salidas notifican a cada entrada si su peticién fue aceptada o no.
El puntero al elemento mds prioritario de ese esquema ciclico se
desplaza si y sdlo si esta concesién se acepta (es decir, se llega a

realizar el emparejamiento) en la fase 3 de la primera iteracion.

3. Fase de aceptaciéon Si una entrada recibe varios reconocimientos,
escoge el siguiente que aparezca segun un esquema ciclico prefijado,
lo acepta y se lo notifica a esa salida. El puntero al elemento mas
prioritario dentro de ese esquema ciclico se incrementa (médulo N)
a la siguiente posicion tras la salida aceptada, sélo si el empareja-

miento se produce en la primera iteracion.

Figura 3.8: Algoritmo iSLIP.
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Figura 3.9: Una iteracién del algoritmo de emparejamiento iSLIP.

esta fase no se modifican los punteros. Esto sucederi en la tercera fase, una vez realizados
los emparejamientos, y por ser esta la primera iteracion. En esta ultima fase, las entradas
aplican el mismo criterio para seleccionar qué concesién de salida escogen. Asi, la entrada
1, que recibe dos concesiones, escoge la proporcionada por la salida 1, segin el esquema en
round-robin. En este momento se actualizan los punteros, tanto de las entradas como de las
salidas, a la posicion siguiente a la del puerto con quien se ha emparejado. Los punteros que
se modifican aparecen sombreados en la Figura 3.9. De esta forma, la entrada 1, que se ha
emparejado con la salida 1, hace avanzar su puntero hasta el 2, y lo mismo hace la salida
1, mientras que la entrada 3 hace avanzar su puntero hasta la posicién siguiente a la salida
4, que es la salida 1 (incremento médulo N = 4). De igual modo, la salida 4 actualiza su
puntero al valor siguiente al 3, o sea, al 4.

Hay que senalar que el valor de los contadores no se reinicializa al principio de cada nueva
ejecucion del algoritmo. El efecto es que las entradas o salidas que acaban de ser emparejadas
se convierten en las menos prioritarias en la siguiente ejecuciéon del algoritmo. Ademads,
el hecho de actualizar los punteros en las salidas Unicamente cuando ha tenido éxito el
emparejamiento, hace que los arbitros de las salidas se desincronicen, y tiendan a dar su
concesion a peticiones distintas, maximizando asi la productividad.

Otra de las propiedades del algoritmo es que se garantiza que ninguna conexién sufrird de
inanicién. Esto es porque una entrada seguird solicitando una salida hasta que obtenga
éxito, y porque los punteros sélo se actualizan en la primera iteracién. La salida en cuestion
atendera como maximo las otras N — 1 entradas primero, y como mucho tendra que esperar
N ciclos antes de ser aceptada por cada entrada. Por tanto, cada peticién sera servida en
menos de N? ciclos. En en [109, 110] aparece un andlisis detallado del algoritmo, junto con
algunas variantes.

Por otro lado, Tamir y Chou proponen en [162] varios algoritmos de arbitraje para conmu-
tadores con muiiltiples colas en las entradas. Hablan de drbitros simétricos para crossbars.
La razon de este nombre es que cada puerto de entrada contiende por multiples puertos de
salida, pero s6lo necesita conseguir uno para obtener una utilizacién completa, y de manera
simétrica, cada puerto de salida contiende por mds de un puerto de entrada, y s6lo necesita
uno para alcanzar una utilizaciéon completa.

Los algoritmos de Tamir y Chou se implementan como una matriz de “puntos de decisién”
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Figura 3.10: Ejemplo de ejecucién del algoritmo WFA.

interconectados entre si. Estos puntos calculan la planificacién del crossbar pues tras la
ejecucién del algoritmo, en cada uno de ellos se obtiene una senal que habilita o no ese punto
de cruce. Como entrada reciben la peticién de habilitacién de ese cruce, en caso de que la
entrada correspondiente tenga algo que transmitir a la salida correspondiente. Cada punto
de cruce actualiza su estado (habilitar el punto de cruce o no) en funcién del estado de los
demas puntos de su fila, y columna, y de si fue solicitado o no. Dependiendo del orden de
actualizacion, se obtienen distintos algoritmos.

Uno de los algoritmos propuestos en [162] es el denominado Wave Front Arbiter (WFA).
En este algoritmo, el orden de actualizacién es como un frente de onda que se propaga
siguiendo las diagonales de la matriz de puntos de cruce. Se hace un emparejamiento en un
punto de cruce siempre y cuando no exista ningin otro en los puntos situados por encima
del actual en la misma columna, ni en la misma fila a su izquierda. Esto es, se realiza el
emparejamiento si no se ha establecido previamente ningin otro en el que intervengan ese
puerto de entrada y/o ese puerto de salida.

En la Figura 3.10 se muestra el avance del frente de onda sobre un ejemplo de una matriz de
peticiones. Esta matriz se forma de la siguiente manera: si se solicita una conexién entre el
puerto de entrada 7 y el de salida 7, el punto de cruce correspondiente, representado por la
casilla {i, 7}, aparece marcado con una “X”. La matriz de la Figura 3.10 refleja las mismas
peticiones de los ejemplos de PIM y iSLIP mostrados en las Figuras 3.7 y 3.9.

El frente de onda se inicia en el punto de cruce {1, 1}. La diagonal considerada en cada mo-
mento por la actualizacion de los arbitros se marca con un sombreado claro, mientras que los
emparejamientos realizados se marcan con un sombreado mas oscuro. Hay que hacer notar
que, una vez hecho un emparejamiento, las conexiones entre los puntos de cruce propagan la
informacién para que no se haga ningin otro que involucre a esa entrada o a esa salida. Asi,
puesto que en el primer paso se realiza el emparejamiento {1, 1}, en el segundo paso (Figu-
ra 3.10-(b)), no se puede realizar el emparejamiento {1, 2}, puesto que el puerto de entrada
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1 ya estd ocupado. Lo mismo sucede en el paso 7 (Figura 3.10-(g)), con el emparejamiento
{3, 4}. Cuando el frente de onda ha pasado por todas las diagonales, el algoritmo finaliza.
En este ejemplo ha obtenido los tres emparejamientos posibles: {1, 1}, {3, 2} y {4, 4}.

La gran ventaja de este algoritmo es la simplicidad de su implementacién hardware, pues
la 1égica de decisién en cada punto de cruce consiste en una combinacion simple de puertas
l6gicas sencillas. También se pueden incluir otro par de mddulos simples para decidir en
qué punto se inicia el arbitraje, y no favorecer siempre a los mismos puertos por considerarlos
siempre en el mismo orden.

Tanto PIM, como iSLIP o WFA ofrecen buenas prestaciones cuando el trafico es uniforme.
Sin embargo, cuando el patrén de trafico no es uniforme, su productividad decae conside-
rablemente [113]. Esto es debido a que, al tratarse de algoritmos que aproximan empareja-
mientos de tamano maximo, no consideran el estado de las colas al tomar las decisiones de
planificacién. Mekkittikul propone en [113] un par de algoritmos que proporcionan buenas
prestaciones con trafico no uniforme, y que se pueden implementar de forma simple. Es-
tos algoritmos consideran parametros como la ocupacién de las colas o el tiempo de espera
en cola de un paquete durante el proceso de planificacién. Por tratarse de algoritmos de
emparejamiento de peso maximo, se tratardn en la siguiente seccién.

Los algoritmos descritos hasta este momento estdn orientados tnicamente a obtener pro-
ductividad maxima, es decir, persiguen emparejar un gran nimero de puertos para trasegar
la mayor cantidad de informacién posible a través del crossbar. Sin embargo, no se tienen
en cuenta los distintos requisitos de ancho de banda de los distintos flujos, especialmente si
varian con el tiempo o no cumplen con sus especificaciones hechas al establecerse. Debido a
ello, surgen un par de modificaciones, sobre el algoritmo PIM concretamente, encaminadas
a solucionar ese problema.

Los mismos autores de PIM proponen una modificacién denominada Emparejamiento
Paralelo Estadistico [17], para respetar el ancho de banda reservado por conexiones CBR
frente a rafagas de otros tipos de trafico. En primer lugar, se divide el ancho de banda de los
enlaces en ciclos de paquete o slots, que se agrupan en tramas. En cada trama, se reservan
ciclos a cada conexién CBR en funcién de sus necesidades. El resto de trafico ocuparia los
ciclos restantes.

Si se aplica el algoritmo PIM tal cual, todos los flujos son tratados por igual, y puede que
el trafico CBR no reciba el ancho de banda reservado. En el emparejamiento estadistico,
sin embargo, se divide el ancho de banda entre los flujos que lo necesitan, de acuerdo a
sus reservas, de manera que un flujo que haya hecho una mayor reserva de ancho de banda
tendra mayor probabilidad de conseguir una asignacién de entrada-salida que transmita sus
paquetes. En la Figura 3.11 se muestra una versién simplificada del algoritmo.

Debido a que son los puertos de salida quienes tienen la iniciativa en el emparejamiento,
puede que envien una senal de concesién a un puerto de entrada sin paquetes pendientes.
Por ese motivo, la productividad obtenida con este algoritmo estd limitada a un 72 % del
ancho de banda total. El resto se puede asignar mediante emparejamiento paralelo iterativo
normal.

Stiliadis y Varma proponen en [158] otra modificacién sobre PIM con el mismo objetivo de
respetar las reservas de ancho de banda de los distintos flujos. Su algoritmo se denomina
Emparejamiento Paralelo Iterativo Ponderado (WPIM, Weighted PIM). Al igual
que ocurria en el algoritmo de emparejamiento estadistico, en este caso el ancho de banda
también se divide en tramas, compuestas de ciclos de paquete o slots. Cada flujo hard su
reserva de ancho de banda como un cierto nimero de ciclos o créditos. El objetivo de WPIM
es garantizar que al menos cada flujo es capaz de transmitir en cada trama tantos paquetes
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Algoritmo de Emparejamiento Paralelo Estadistico:

1. Fase de concesién Cada salida j escoge una entrada 7 para otorgarle
una concesién. con una probabilidad proporcional a la reserva de

ancho de banda por parte de la entrada .

2. Fase de aceptacién Siuna entrada recibe varias concesiones, escoge
como maximo una para aceptar (puede que no acepte ninguna) en

un proceso de dos pasos:

1. La entrada reinterpreta cada concesion como cero o mas con-
cesiones virtuales, de manera que la probabilidad resultante
de que la entrada 7 reciba k concesiones virtuales de la salida
j sea proporcional a la reserva de ancho de banda para esa

salida.

2. Si una entrada recibe concesiones virtuales, escoge una alea-
toriamente para aceptarla; la salida correspondiente a la con-

cesién virtual aceptada se empareja con la entrada.

Figura 3.11: Algoritmo de Emparejamiento Paralelo Estadistico.
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Algoritmo WPIM:

1. Fase de peticién Cada puerto de entrada que todavia no ha sido
emparejado envia una peticién a cada uno de los puertos de salida

para los cuales tiene paquetes almacenados en sus colas.

2. Fase de mdscara Alrecibir las peticiones efectuadas por los puertos
de entrada, cada puerto de salida crea una mascara, que consiste en
un bit por peticién de la siguiente forma: para aquellas entradas que
ya han transmitido hacia el puerto de salida por lo menos tantos
paquetes como especifica su crédito durante la trama en curso, el bit
se pone a 1; en otro caso, el bit se pone a 0. De entre las peticiones
recibidas, sélo se emplean en el proceso de emparejamiento aquellas
que fueron originadas por puertos de entrada no enmascarados (su

bit de méscara vale 0). El resto, se ignoran.

3. Fase de concesiéon De entre las peticiones que quedan tras la fase
anterior, el puerto de salida selecciona una de manera aleatoria con
probabilidad uniforme, y envia una senal de concesién al puerto de

entrada que la originé.

4. Fase de aceptacién Cada puerto de entrada no emparejado que re-
cibe una o mas concesiones, selecciona una con igual probabilidad
v lo notifica al puerto de salida correspondiente. Esos puertos de
entrada y salida ya estan emparejados y pueden eliminarse de su-

ceslivas iteraciones.

Figura 3.12: Algoritmo de Emparejamiento Paralelo Iterativo Ponderado (WPIM).

como ciclos reservé. Esto se consigue introduciendo una nueva fase en el algoritmo PIM que
enmascara aquellas peticiones que ya han conseguido transmitir los paquetes especificados
en su reserva. El algoritmo queda como se muestra en la Figura 3.12.

Este ciclo se repite un nimero determinado de veces, o bien hasta que no existen mds
peticiones no enmascaradas pendientes.

En la Figura 3.13-(a) se ilustran los cuatro pasos del algoritmo. Para la fase de méscara, se
supone que el puerto de entrada 2 ya ha agotado sus créditos para las conexiones destinadas
a los puertos 1 y 3 para la trama actual. Por tanto, ambas peticiones son enmascaradas en
la segunda fase. De igual forma, la peticiéon del puerto de entrada 4 al de salida 4 también se
enmascara. Durante la fase de concesién, el puerto de salida 3 selecciona aleatoriamente el
puerto de entrada 3. Puesto que esta entrada no recibe mas concesiones, acepta la del puerto
de salida 3. La salida 1 otorga su concesién a la entrada 1, pues es la tinica peticién que
recibe, y esta entrada acepta dicha concesién al ser también la tinica recibida. Asi, quedan
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(b) Una iteracién de la segunda fase

Figura 3.13: Ejemplo de funcionamiento del algoritmo WPIM.

emparejadas la entrada 1 con la salida 1, y la entrada 3 con la salida 3. De esta forma, se
garantiza que las conexiones que todavia no han agotado sus créditos puedan conseguir la
parte de ancho de banda que les corresponde.

Al finalizar esta primera fase, es posible que existan algunos pares de entrada/salida sin em-
parejar, incluso habiendo paquetes para enviar, debido a que las peticiones correspondientes
fueron bloqueadas durante la fase de mascara del algoritmo. Con el objeto de maximizar el
nimero de paquetes planificados, el algoritmo puede repetirse sobre los puertos de entrada
que permanecen sin emparejar, tras reiniciar todos los bits de mascara a 0. Esto es, se puede
emplear el algoritmo de emparejamiento paralelo normal sobre las peticiones no emparejadas
para repartir el ancho de banda residual, después de haber satisfecho las reservas de ancho
de banda. Esto se muestra en la Figura 3.13-(b). En este ejemplo, es facil ver que la peticién
del puerto de entrada 4 hacia el puerto de salida 4 puede ser atendida también. Las peticio-
nes dirigidas a los puertos de salida 1 y 3 son ignoradas, puesto que estos puertos ya estan
emparejados.

El objetivo principal de la fase de mascara es el de bloquear las peticiones iniciadas por las
entradas que intentan utilizar méas ancho de banda del enlace de salida que el acordado. De
esta forma, se permite que el resto de entradas puedan recibir su parte. Cuando el trafico real
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hacia un puerto de salida desde alguno de los puertos de entrada es menor que el reservado,
el resto del ancho de banda se reparte por igual entre todas las conexiones que comparten
dicho enlace de salida.

Para finalizar esta seccién, senalar la existencia de algunas propuestas que calculan el empa-
rejamiento empleando redes neuronales, como por ejemplo, el propuesto por Park y Lee
en [130]. Ese caso en concreto considera una cola con acceso aleatorio por cada puerto de
entrada, y asigna mayor prioridad a aquella cola con mayor ocupacién, con el objeto de mi-
nimizar la probabilidad de desbordamiento de los buffers. Asimismo, se anade la restriccién
de la transmisién ordenada de los paquetes dirigidos a un mismo destino. Otras propuestas
en esta linea aparecen en [166, 64, 129].

3.4.2. Algoritmos que buscan emparejamiento de peso maximo

En los algoritmos anteriores, el objetivo era maximizar el nimero de conexiones entre puertos
de entrada y salida de un crossbar. A la hora de calcular los emparejamientos, se consideraban
todas las peticiones por igual, con el mismo peso. Pero también se puede ponderar cada
peticién con un peso, y buscar un emparejamiento que dé un valor de peso lo mayor posible.
El motivo es incrementar la productividad al mdximo, incluso ante patrones de trafico no
uniforme [113].

En este apartado se describirdn algunos algoritmos que buscan emparejamientos maximales
en peso. Dependiendo del criterio seguido para asignar esos pesos, se obtienen distintos
algoritmos, con diferentes caracteristicas.

Todos los algoritmos descritos a continuacién emplean la técnica de Virtual Qutput Queuing,
para evitar el HOL-blocking. Recordemos que esta técnica consiste en que cada puerto de
entrada mantiene una cola distinta por cada puerto de salida. De esta forma, los paquetes
dirigidos a un puerto de salida desocupado, no se verdn retrasados innecesariamente por
paquetes afectados por la contencién de salida.

El algoritmo Longest Queue First (LQF) [111] se basa en asignar un peso w; ; a cada
peticiéon de la entrada ¢ a la salida j, que se corresponde con la ocupacién de la cola de
paquetes destinados a la salida j en la entrada %, es decir, en el nimero de paquetes alma-
cenados en dicha cola en espera de transmisién. El algoritmo selecciona un emparejamiento
tal que la suma de las ocupaciones de las colas servidas, es maxima. Es decir, construye la
planificacion de forma que se transmiten paquetes de las colas mas largas. Esto aumenta la
productividad ante patrones de trafico no uniformes.

Un inconveniente de LQF es que, aunque las prestaciones obtenidas son buenas, puede pro-
vocar inanicién en algunas colas. Un ejemplo simple de esto se ilustra en la Figura 3.14.

Podemos observar que, en cada entrada, hay una cola por salida, siendo la de arriba la
correspondiente a la salida 1, y la de abajo la correspondiente a la salida 2. Los arcos estan
etiquetados con sus pesos correspondientes: el niimero de paquetes que hay en cada puerto
de entrada destinados a cada salida. Por ejemplo, el arco que va de la entrada 1 a la salida 1,
estd etiquetado con un 1, porque en la cola de la entrada 1, correspondiente a la salida 1
(que denominaremos (1,1), hay un sélo paquete esperando para ser transmitido. Al aplicar
LQF, se transmitirdn los paquetes situados a la cabeza de las colas (12 y Q2,1, pues son las
de mayor ocupacién. Ahora bien, si suponemos que ya no llegan mas células para las colas
Q1,1 y Q2,2, y que para las otras dos colas, llega un paquete en cada ciclo de célula, las colas
(1,1 y Q2,2 nunca serdn servidas, pues siempre tendrdn menor ocupacién que las otras dos.

El algoritmo Oldest Cell First (OCF) [114] es una alternativa a LQF que soluciona el
problema de la inanicién. Esto lo consigue asignando como pesos los tiempos de espera
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Figura 3.14: Ejemplo de inanicién con LQF para un conmutador de 2 x 2.

de los paquetes almacenados en la cabeza de cada cola. De esta manera, en cada ciclo de
transmision, los paquetes no servidos se hacen maés viejos, y asi hasta que llegan a ser lo
suficientemente viejos como para ser transmitidas. En [114] se prueba que OCF es capaz de
obtener un 100 % de productividad para cualquier patrén de procesos de llegadas indepen-
dientes.

Sin embargo, LQF y OCF presentan un grave problema, y es su dificultad de implementacién
en hardware a alta velocidad. La razon es que el mejor algoritmo conocido para calcular el
emparejamiento segiin LQF o OCF tiene una complejidad temporal de O(N3log N) [163].

Ante esta perspectiva, los mismos autores de LQF y OCF proponen en [115] el algoritmo
denominado Longest Port First (LPF) con la intencién de combinar los beneficios de un
emparejamiento maximal en tamano (de cdlculo eficiente) con los de un algoritmo de maximo
peso (capaz de alcanzar una productividad maxima incluso con trifico no uniforme), a la
vez que permitiendo una simple implementacién en hardware.

LPF encuentra el conjunto de emparejamientos de tamano maximo, y de entre ellos, escoge
la combinacién con el mayor peso total. LPF puede lograr una productividad del 100 % ante
trafico tanto uniforme como no uniforme.

En LPF, los pesos se definen de la siguiente forma, para cada peticién de la entrada ¢ a la
salida j:
wij = { R, +Cj, Lj; >0 (3.1)

0, en otro caso

donde R; es la ocupacion de entrada (nimero total de paquetes que esperan en la entrada i),
C; es la ocupacién de salida (nimero total de paquetes, distribuidos entre todas las entradas,
esperando a ser transmitidos por la salida j) y L; ; denota la ocupacién de la cola Q; ;.

R; y C; se calculan asi:

N N
Ri=) L ; Cj=) Lij (3.2)
7 %

Al sumar las ocupaciones de entrada y de salida, se obtiene una medida de la carga o
congestiéon que afronta un paquete en su competicién por ser transmitido hacia su salida.
Esta medida de carga es el peso que se emplea para calcular el emparejamiento.
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En [115] se demuestra que LPF encuentra un emparejamiento maximo tanto en tamafo como
en pesos. Esto se consigue empleando una versién modificada de un algoritmo para el calculo
de emparejamientos de tamano maximo, mas la adiccién de un paso previo de ordenaciéon de
las peticiones de acuerdo con los pesos. La complejidad temporal del algoritmo resultante es
de O(log N?5).

Puesto que LPF sigue siendo complejo de implementar, los autores sugieren el empleo de
una aproximacion iterativa denominada iLPF (iterative LPF') [113]. La idea consiste en
calcular un emparejamiento maximal en tamano entre las peticiones, después de la ordenacién
de las mismas para que siempre se consideren las peticiones de mayor prioridad en primer
lugar.

Como 1ltimo ejemplo de algoritmos de emparejamiento de peso miximo, comentar breve-
mente el algoritmo denominado Earliest Due Date First Matching (EDDFM) [103]. El
algoritmo también estd pensado para conmutadores con una organizacion VOQ. Sus autores
proponen asignar a cada paquete de cada cola un peso en funcién de la cota preestablecida
para su retardo. En cada cola, los paquetes se ordenan segun su peso, con el de mas valor a
la cabeza. Este peso se ird incrementando con el tiempo, en caso de que el paquete no sea
seleccionado para ser transmitido. Para el algoritmo de emparejamiento, se considerars el
peso del paquete que se encuentre a la cabeza de cada cola. De esta forma, al calcular el
emparejamiento, se tiene en cuenta la “urgencia” con la que se debe transmitir cada paquete.
Este algoritmo mejora la probabilidad de que los paquetes obtengan retardos menores que
sus cotas con respecto a otras propuestas. Sin embargo, su complejidad de implementacién
es elevada, al menos O(log N?%) por tratarse de un algoritmo similar a los anteriores. Sus
autores, por el contrario, no proponen ninguna aproximacién iterativa que simplifique su
implementacidn.

3.4.3. Algoritmos de planificacién y QoS

Todos los algoritmos comentados en las secciones anteriores estan principalmente orientados
a maximizar la productividad del conmutador, es decir, a planificar la mayor cantidad posible
de paquetes a través del crossbar en cada ciclo, para diversos patrones de tréfico (uniforme
0 no, simétrico o no). Lo tnico que algunos tienen en consideracién ademds del objetivo
principal de ofrecer una productividad méxima es evitar la inanicién de los flujos, e intentar
tratar a todos con equidad.

Nong y Hamdi [120] resumen los esfuerzos realizados hasta la fecha en aras de ofrecer ga-
rantias de QoS en conmutadores con buffers a la entrada. Estos investigadores clasifican los
enfoques al problema en tres categorias: algoritmos basados en asignacion de ciclos de tiem-
po, algoritmos basados en emparejamiento maximal y algoritmos basados en emparejamiento
estable.

Las propuestas basadas en la asignacién de ciclos de tiempo se basan en planificar el
momento en que los paquetes deben abandonar el conmutador, proporcionando una garantia
de ancho de banda. Por tanto resultan muy apropiados para manejar el tréfico de tipo CBR,
pero no tanto para soportar el trafico VBR. Dentro de esta categoria, los autores del estudio
incluyen al algoritmo de emparejamiento estadistico [17], y al WPIM [158]. Otras propuestas
en esta linea se basan en el uso de tramas [74, 171].

Por ejemplo, en [74] el arbitraje consiste en rellenar una matriz de asignacion de ciclos, con
la planificacién para una trama completa, en cada puerto de entrada. Ademads, los puertos
deben ponerse de acuerdo para que no haya conflictos por los puertos de salida. El algoritmo
de planificacién no se ejecuta ciclo a ciclo, sino que se ejecuta una vez cada cierto tiempo,

42



cvapitulo o. LUl rropli€ema dae€ la rilanimncacion dael irainco €n vonmutaaores

Algoritmo LOOFA:

1. Seleccién de la salida Cada entrada sin emparejar envia una peti-
cién hacia la salida sin emparejar con la menor ocupaciéon en todo

el conmutador.

2. Seleccién de la entrada Cada salida, al recibir las peticiones de va-

rias entradas, escoge una y le envia una concesion.

Figura 3.15: Algoritmo Lowest Output Occupancy First (LOOFA).

segtin la velocidad de la implementacién del algoritmo de arbitraje (de complejidad O(N2f),
siendo N el nimero de puertos y f el tamano de trama). Al menos, la planificacién debe
recalcularse al modificarse los requerimientos de ancho de banda de las conexiones, por
ejemplo, en el establecimiento y cierre de las conexiones. Y en [171] se emplea un esquema
similar al algoritmo de planificacién stop-and-go [65], ideado para conmutadores con buffers
a la salida (ver Seccién 3.5.2). El problema de estos métodos es que la asignacién se hace
para tramas completas, con lo que se hace dificil 1a gestion de rafagas. Por tanto, inicamente
soportan de forma adecuada el trafico de tipo CBR. Una ventaja que presentan es que siempre
se pueden asignar los ciclos de tiempo de forma que se obtenga una productividad del 100 %.
El mayor inconveniente es su falta de flexibilidad para acomodar rafagas de trafico.

Las propuestas basadas en emparejamiento maximal engloban algoritmos que se ejecutan
de forma iterativa similar a PIM, pero que consideran pardmetros tales como la ocupacién
de las colas o el tiempo de espera de los paquetes en las mismas a la hora de calcular
el emparejamiento. Entre los ejemplos de estos algoritmos se halla el algoritmo denominado
LOOFA (Lowest Output Occupancy First Algorithm) [96], donde se mantienen listas
de preferencia globales para resolver los conflictos que ocurran en cada puerto de entrada.
La idea es dar preferencia a los emparejamientos que involucren a los puertos de salida de
menor ocupacién, para hacer que en la medida de lo posible, nunca estén ociosos.

El algoritmo LOOFA consiste en la repeticién de los pasos descritos en la Figura 3.15.
Inicialmente, todas las entradas y salidas estdn sin emparejar. En el paso 2, se pueden
emplear varios criterios de selecciéon: ciclico, aleatorio, o el paquete que més tiempo lleve en
el conmutador (OCF, Oldest Cell First).

Sin embargo, este algoritmo, y en general el resto de algoritmos de su clase, requieren que el
conmutador funcione internamente a mayor velocidad que los enlaces para poder proporcio-
nar garantias de QoS [96]. Esto también hace necesario el empleo de buffers a la salida, para
adecuar la velocidad interna de conmutacién con la externa de transmision por los enlaces.
Esto es, los algoritmos basados en emparejamiento maximal para proporcionar empareja-
mientos teniendo en cuenta los requerimientos de QoS de los flujos de datos, suelen estar
disenados para arquitecturas de conmutadores con buffers tanto a la entrada como a la salida
(arquitectura denominada CIOQ, Combined Input-Output Queuing).

Otra posibilidad para el cdlculo del emparejamiento es realizar los pares atendiendo a una
lista de preferencias por parte de cada puerto de entrada y de salida, de manera que ca-
da puerto se conecte con el mejor de los posibles. Esto no es méas que una aplicacién del
problema del emparejamiento estable. Existe un algoritmo clisico para su resolucion,
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Algoritmo de Gale-Shapley:

Mientras quede una entrada sin emparejar, repetir:
1. Cada entrada sin emparejar envia una peticién a la salida de
mayor preferencia no solicitada previamente.

2. Cada salida se empareja con la entrada de mayor preferencia

de entre las que le han enviado solicitud en el paso previo

Figura 3.16: Algoritmo de Gale-Shapley.

propuesto por Gale y Shapley en 1962 [56], y sobre €l se basan las propuestas de algoritmos
de emparejamiento de esta categoria. El algoritmo de Gale-Shapley se basa en repetir fases
de solicitud-aceptacion, con la diferencia respecto a los algoritmos iterativos anteriores de
que esta vez si se pueden romper emparejamientos previamente hechos para conseguir un
emparejamiento mejor. Esto es, se trata de un algoritmo que emplea el paradigma de pro-
gramacién dindmica frente al enfoque voraz de los algoritmos PIM y similares. Por tanto, es
capaz de dar siempre con el mejor emparejamiento posible.

Un emparejamiento se dice que es inestable si hay al menos un par entrada/salida que no
estdn emparejados, pero que se prefieren mutuamente a su pareja actual. Un emparejamiento
que no es inestable se denomina estable. Trasladado al contexto de proporcionar QoS en
conmutadores VOQ/CIOQ), el problema del emparejamiento estable se puede enunciar de la
siguiente forma.

“Un paquete P; ; en un conmutador VOQ (Virtual Output Queuing) sera, plani-
ficado por un algoritmo de emparejamiento estable para ser transmitido a través
del switch fabric si y solo si no se conmuta ningin paquete que esté por delante
de F; ; en las listas de preferencia de la entrada ¢ y la salida j”

donde P; ; denota un paquete dirigido del puerto de entrada 7 al puerto de salida j.

Y el algoritmo de Gale-Shapley se aplicaria de la forma indicada en la Figura 3.16. Ini-
cialmente, todas las entradas y salidas estdn sin emparejar. Se presupone que cada entrada
dispone de una lista de las salidas ordenada segiin algiin criterio de preferencia, y viceversa.
Hay que hacer notar que en el paso 2 una salida puede romper un emparejamiento hecho
previamente, en caso de recibir una peticién de emparejamiento por parte de un “mejor”
candidato.

En concreto, el algoritmo denominado MUCFA (Most Urgent Cell First Algorit-
hm) [136] establece una ordenacién de los paquetes en funcién de su urgencia, definida
como la posicién tedrica que ocuparian en la cola correspondiente, si el conmutador tuviese
los buffers a la salida. Esta ordenacién da como resultado las listas de preferencia emplea-
das en el algoritmo de Gale-Shapley. De esta forma, se consideran mds prioritarios aquellos
paquetes que estarian situados mds cerca de la cabeza de su buffer correspondiente, esto
es, mds préximos a ser transmitidos. Otras propuestas consideran el orden de llegada de los
paquetes o la ocupacién de las respectivas colas de salida [160, 33].
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Algoritmos Complejidad | Productividad | Tréfico

maxima mejor soportado
Asignacién de ciclos de tiempo | O(N?9) 100 % CBR
Emparejamiento maximal O(N?) 50 % CBR
Emparejamiento estable O(N?) 50 % CBR, VBR

Tabla 3.2: Comparaciéon de las caracteristicas de las tres clases de algoritmos para la provisién de

QoS en conmutadores con buffers a la entrada.

Realmente, la idea detras de este algoritmo es emular el comportamiento de un conmutador
con bufters FIFO a la salida, para lo cudl requiere que el conmutador funcione internamente
a 4 veces la velocidad de los enlaces (esto es, se requiere un speedup igual a 4). Resul-
tados posteriores indican que este speedup puede reducirse a un factor de 2 bajo ciertas
condiciones [160, 33]. Para ello, se requieren buffers tanto a la entrada como a la salida del
conmutador, dando lugar de nuevo a una arquitectura CIOQ. Esto implica una productivi-
dad méxima del 50 % si el conmutador funciona internamente a la misma velocidad que los
enlaces.

En general, la provision de garantias de QoS en un conmutador VOQ mediante empareja-
miento estable, se especifica en términos de un conmutador con buffers a la salida. Esto es, el
comportamiento de ese conmutador equivalente se simula en paralelo para obtener las listas
de preferencia asociadas a los puertos de salida. De esta manera, es posible aplicar en estos
conmutadores algoritmos disefiados para conmutadores con buffers a la salida.

Para finalizar, en la Tabla 3.2 (adaptada de [120]) se muestra un resumen de las caracteristicas
de las tres clases de algoritmos descritas. Los algoritmos de asignacion de ciclos de tiempo
son los mas complejos de implementar aunque en principio pueden ofrecer una productividad
del 100 % sin necesidad de acelerar el switch fabric con respecto a los enlaces. Esto es, se
pueden implementar con una arquitectura pura de buffers a la entrada. Por el contrario, sélo
soportan de forma eficiente el trifico de tipo CBR. Los algoritmos de las otras dos clases
ofrecen una productividad maxima del 50 % si no se emplea aceleracién del switch fabric,
lo cual puede limitar su aplicabilidad cuando los enlaces son de gran ancho de banda. Se
puede concluir que no existe ninguna aproximaciéon de complejidad relativamente baja que
sea capaz de ofrecer una cierta garantia de QoS a distintos tipos de trafico, sin necesidad de
acelerar internamente el conmutador con respecto a los enlaces.

3.5. Planificacion del trafico en conmutadores con buffers a

la salida

El problema a resolver en este caso es el de, dado un conjunto de flujos de datos que compiten
por el uso de un canal de salida, decidir cual serd el siguiente paquete a transmitir, en base a
ciertos criterios. Estos criterios dependeran de las garantias de calidad de servicio requeridas
para cada uno de los flujos de datos, y vendran determinados por el algoritmo concreto que
se emplee.

Tal y como aparece en la Tabla 3.1 (pdgina 25), los algoritmos de planificacién para conmuta-
dores con buffers a la salida se pueden agrupar en dos categorias: los basados en prioridades,
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y los basados en tramas. En las siguientes secciones se repasan ejemplos de algoritmos de
cada tipo.

3.5.1. Algoritmos basados en prioridades

Para controlar las cotas en el ancho de banda y la latencia de las conexiones, un conmutador
debe ser capaz de planificar paquetes para su transmisién en orden distinto al de su llegada.
En general, en algoritmos de este tipo, a los paquetes se les asigna una prioridad basada en sus
requerimientos de servicio, y se planifican segiin el orden de sus prioridades cuando existe
mas de un paquete disponible. Dependiendo del mecanismo de asignacién de prioridades,
existen muchos algoritmos de planificacién distintos, proporcionando un amplio rango de
servicios, incluso para el mismo conjunto de trafico.

A continuacidn, se describirdn superficialmente algunos algoritmos de planificacién basados
en prioridades. En primer lugar, se trataran ejemplos de algoritmos orientados al retardo;
a continuacion, ejemplos de algoritmos orientados al ancho de banda. Para cada grupo, se
comentardn con cierto detalle un algoritmo: DEDD y VC, respectivamente.

Esquemas orientados al retardo

El esquema mas simple orientado al retardo consiste en asignar prioridades a las conexiones, y
dar la misma prioridad a todos los paquetes pertenecientes a la misma conexién. Al transmitir
en todo momento los paquetes con mayores prioridades, el conmutador puede garantizar cotas
de retardo en los nodos a las conexiones de alta prioridad.

Un ejemplo de esto es el encaminador de la maquina paralela en tiempo real CO-
DA [164]. En este encaminador, a cada puerto de entrada se le asigna una cola de prioridad,
de forma que los paquetes de mayor prioridad pueden adelantar a los de menor prioridad.
Una técnica tnica de este encaminador es el adelantamiento de prioridad (priority forwar-
ding): cuando los paquetes de mayor prioridad estdn bloqueados por los de menor, los valores
de prioridad de estos tltimos se actualizan al valor de los primeros. Asi, se evita el problema
de inversién de prioridades que se produce cuando los paquetes de alta prioridad pueden
verse indirectamente bloqueados por otros de menor prioridad a lo largo de miltiples enca-
minadores.

Otro ejemplo interesante es la red RACE para sistemas paralelos empotrados [98], donde se
emplea conmutacién de circuitos y las peticiones de alta prioridad pueden expulsar (preempt)
a los circuitos de baja prioridad.

Estas arquitecturas proporcionan redes de bajo coste y altas prestaciones, a la vez que
soportan mensajes de control con fuertes restricciones de tiempo real del rango de unos
pocos microsegundos. Sin embargo, las cotas en los retardos sélo estdn garantizadas para las
conexiones de mayor prioridad. Esto es, estas redes estan orientadas al soporte de mensajeria
en tiempo real, junto con el trafico convencional tipo best-effort.

La idea basica de emplear un mecanismo de prioridad estatica para las comunicaciones en
tiempo real puede extenderse con controles del caudal de trafico para cada nivel de prioridad,
de manera que se puedan garantizar cotas de latencia a todas las conexiones, no sélo a las de
mayor prioridad. Cuando se restringe la tasa de inyeccién de cada conexién a ciertos caudales
maximos, cada conexién tiene garantizada su cota de retardo dependiendo de su prioridad
(a menos que se hagan reservas sobrepasando la capacidad del enlace).
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Un buen ejemplo de este esquema es el conmutador Time-Deterministic Communi-
cation (TDC) [81]. Una peticién para una nueva conexién se acepta si existe un camino
con suficiente ancho de banda libre; su retardo de paquete en el peor caso se determina en
base a los caudales de trifico de las clases existentes. Cada conmutador se limita a trans-
mitir paquetes en el orden de las prioridades y el jitter se controla en el destino. Hay que
destacar que, debido a que TDC no preserva la suavidad del trafico en cada conmutador,
las rafagas de trafico inducidas dentro de la red pueden hacer que las cotas de los retardos
sean elevadas. Este mecanismo proporciona un marco para el soporte barato en hardware de
comunicaciones en tiempo real. Sin embargo, con una restriccién estricta de los patrones de
inyeccién del trafico, solo es capaz de soportar un estrecho rango de aplicaciones, del tipo de
mensajes de control peridédicos. Ademads, debido a que TDC depende del control del caudal a
la llegada, un usuario final que exhiba un comportamiento anémalo puede interferir con las
garantias de retardo de las demas conexiones. Mds atn, no existe el concepto de distribucién
del ancho de banda, que es esencial para soportar flujos continuos de datos, tales como audio
y video.

Otros esquemas mds fiables consisten en asignar las prioridades a los paquetes de forma
dindmica, dependiendo de la historia del trafico en lugar de asignar prioridades estdticas a
las conexiones.

Un ejemplo bien conocido de estos esquemas de prioridad dindmica es el algoritmo De-
lay Earliest-Due-Date (DEDD), propuesto por Ferrari y Verma en [54]. Este algoritmo
estd ideado para gestionar trafico con diversos requerimientos de tiempo real dentro de una
red de area amplia, aunque el criterio podria ser empleado igualmente en redes de menor
alcance.

El criterio que se sigue a la hora de seleccionar los paquetes que se transmitiran esta basado
en el calculo de limites de tiempo o deadlines. El deadline de un paquete se calcula en base
al tiempo esperado de llegada del paquete, de acuerdo con la tasa de llegada especificada en
el establecimiento de la conexién. A este tiempo esperado de llegada se le suma la cota de
retardo local que proporciona el nodo. Por ejemplo, si una conexion especifica que enviara un
paquete cada 0.2 seg. y la cota del retardo en un nodo es de 1 seg., entonces el paquete k-ésimo
de esa conexién tendrd un deadline de 0,2k + 1. Como veremos, cada nodo ofrece una cota
local de retardo, calculada en base a los requisitos de la conexién.

Los autores consideran tres tipos de trafico:

= Conexiones con requerimientos deterministas de temporizacion. Para ellos se propor-
ciona una cota de su retardo a través de la red, que debe ser cumplida. Esta clase de
trafico esta pensada para soportar aplicaciones con fuertes restricciones de tiempo real
(hard real-time applications).

» Conexiones con requerimientos estadisticos de temporizacién. Para ellos se proporcio-
na una cota de su retardo a través de la red, que debe ser cumplida con una cierta
probabilidad, que también se especifica.

= Otras conexiones. No requieren garantias de tiempos.

Cada conmutador mantiene una cola distinta por cada tipo de conexiones. Las correspondien-
tes a las dos primeras clases de trafico, se ordenan segin sus deadlines, en orden creciente. No
pueden existir dos paquetes deterministas cuyos tiempos de servicio (el tiempo que dedica
el conmutador a transmitirlos) puedan coincidir en el tiempo, en el caso de que ambos sean
transmitidos lo mds tarde posible. En ese caso, se reducird el deadline de uno de ellos (es
decir, se incrementaria su prioridad de forma adecuada).
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El algoritmo adoptado a la hora de elegir un paquete para su transmisiéon consiste en lo
siguiente. Se compara el tiempo final (el deadline) del paquete que ocupa la cabeza de la
cola estadistica con el tiempo de inicio (el deadline menos el tiempo de servicio) del paquete
situado en la cabeza de la cola determinista. Si este 1ltimo es menor que el primero, el
paquete determinista se planifica para transmitirlo inmediatamente. En caso de igualdad,
los paquetes deterministas siempre tienen mayor prioridad que los estadisticos. En caso
contrario (el tiempo final del paquete estadistico es menor que el tiempo de inicio del paquete
determinista), se repite la comparacién entre el tiempo final del paquete situado en cabeza
de la tercera cola y el tiempo de inicio del paquete en cabeza de la cola estadistica.

En el caso de que haya usuarios maliciosos o funcionamiento erréneo en los hosts, que inserten
paquetes en la red a mayor frecuencia que la debida, se intenta minimizar su influencia en el
resto de trafico incrementando de forma adecuada el deadline de los paquetes que rompen
el contrato establecido. Si el espacio de almacenamiento estd limitado, puede ocurrir que
algunos de ellos sean descartados debido al desbordamiento del buffer.

A la hora de establecer las conexiones, se hacen una serie de comprobaciones en cada con-
mutador para comprobar si existe suficiente capacidad de cilculo para atender los paquetes
de la nueva conexién, junto con los de las conexiones previamente establecidas. También se
determina la cota minima de retardo que puede asignarse a la conexién que se estd esta-
bleciendo, de manera que se evite la saturacién del planificador (ésta tiene lugar cuando se
exigen restricciones de planificacién imposibles de cumplir). Una vez todos los conmutadores
que componen el camino entre la fuente y el destino de la conexién han pasado todos las
comprobaciones, la conexién se acepta. Entonces, los requisitos de retardo y probabilidad
(en su caso) de cada nodo, se calculan en funcién de los requerimientos globales especificados
para la conexion.

Una ligera variante de DEDD también proporciona pequefios valores de jitter ademdas de
garantias de retardo. Jitter Earliest-Due-Date (JEDD) [168] anade reguladores a las
entradas del conmutador con el objeto de provocar retardos extra a los paquetes que han
llegado mas temprano de lo esperado, de manera que cada paquete perteneciente a una
conexién experimenta el mismo retardo de conmutador. JEDD puede requerir una mayor
complejidad en el conmutador.

Esquemas orientados al ancho de banda

Al contrario que los algoritmos discutidos anteriormente, que se centran sobre las cotas en los
retardos, muchos enfoques ampliamente aceptados estan orientados principalmente hacia el
control del ancho de banda. La idea bdsica fue desarrollada por Nagle [118] con el objeto de
proporcionar un control de la congestiéon eficiente y servicios justos en las redes de datagra-
mas convencionales. Para desacoplar el trafico perteneciente a diferentes comunicaciones, se
sugiere el empleo de colas separadas, las cuales se sirven ciclicamente (en round-robin). Si se
compara con el esquema FCFS (First Come-First Served) convencional, este nuevo esquema
de encolamiento y planificacién mejora drasticamente la proteccién y la equidad (fairness)
entre las conexiones.

La idea fue redefinida por Demers y otros, al proponer el algoritmo denominado Fair
Queuing (FQ) [45] 2. En este algoritmo se solucionan las limitaciones del original, que
asumia paquetes tamano unico y cantidades de servicio idénticas para todos los usuarios
finales. FQ garantiza un reparto del ancho de banda igual para cada conexién virtual, me-
diante la emulacién bit a bit de la planificacién round-robin a nivel de paquete. A cada

2FQ también se conoce como Generalized Processor Sharing (GPS).
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paquete se le asigna un nimero de vuelta virtual, que seria el momento en que completaria
su transmisién bajo planificacién round-robin bit a bit. Se le asigna la mayor prioridad al
paquete con el menor nimero de vuelta de finalizacion. La idea puede extenderse ficilmente
para reservar diferente ancho de banda para cada conexion.

A pesar de que FQ garantiza servicios justos y el ancho de banda reservado a los usuarios
finales, también tiene inconvenientes importantes en cuanto a su complejidad de implemen-
tacién. En primer lugar, y para poder dar servicio a los paquetes en un orden diferente al
de su llegada, FQ necesita colas distintas por cada conexién. En segundo lugar, los paquetes
deben ser ordenados segin sus prioridades; esto requiere de un soporte hardware especial
para reducir el retardo de la planificacién. Puesto que la complejidad de planificacién se
incrementa en proporcién al nimero de conexiones que se han de soportar en un conmuta-
dor, estos esquemas no son viables si tenemos un elevado nimero de conexiones. Mientras
que estas dos fuentes de complejidad son comunes a casi todos los esquemas basados en
prioridades con una cola por cada conexién, una caracteristica exclusiva de FQ que dificulta
su implementacién eficiente es el cdlculo de la prioridad para cada paquete entrante. FQ
necesita una gran sobrecarga para este cdlculo debido a que emula un modelo fluido bit a
bit.

En [128] se introduce un esquema muy similar a FQ, denominado Packet-by-Packet Ge-
neralized Processor Sharing (PGPS) 3. Su aportacién principal es demostrar que los
mecanismos de planificacién justos también pueden emplearse para garantizar cotas a los
retardos, si se emplean controles bien definidos sobre el caudal de trifico en las entradas a la
red. Cuando las rafagas de una conexion se restringen mediante un mecanismo de control del
caudal en la fuente, como por ejemplo token bucket [124], la congestién dentro de la red en
el peor de los casos estd limitada, de manera que las cotas en los retardos pueden ser garanti-
zadas. La cota del retardo de una conexién estd determinada tinicamente por la cantidad de
ancho de banda reservado y el tamafio de rafagas permitido. Ademds, si se emplea el control
de caudal por la fuente, puede evitarse el desbordamiento de los buffers, atin disponiendo de
una capacidad de almacenamiento limitada en el conmutador.

Un esquema similar a FQ y PGPS es Virtual Clock (VC), desarrollado por Zhang [178].
VC lleva a cabo las siguientes funciones:

Controla la tasa media de transmisiéon de los flujos de datos VBR.

= Hace que la utilizacién media de recursos por parte de cada usuario se corresponda con
su productividad especificada.

= Proporciona proteccién entre los flujos individuales.

= Soporta servicios de prioridad multinivel.

En este algoritmo, cada flujo se modela mediante dos variables: tasa media (AR: average rate)
e intervalo medio (AI: average interval). Esto significa que, al dividir la cantidad de datos
recibidos durante cada periodo de tiempo Al, deberia resultar en AR. El valor minimo de Al
es 1/AR. En ese caso, estariamos ante un fluyjo CBR. El valor méximo es evidentemente toda
la duracién del flujo, con lo que tendriamos un patrén de trafico totalmente incontrolado.
Un buen valor de AI debe permitir un control del flujo por parte de la red, a la vez que
debe poder reflejar posibles variaciones en la llegada de paquetes, dentro de cada AI. De esta
forma, la tasa media medida sobre cada periodo AI, permanecerd relativamente constante.

3PGPS también se conoce como Weighted Fair Queuing(WFQ).
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El algoritmo VC estd inspirado por las redes TDM (Time Division Multiplexing). En es-
tas redes, cada usuario tiene garantizada una tasa de transmisién, al reservar ciertos slots
determinados dentro de una trama para transmitir sus paquetes. Esta reserva es fija, con
lo cual es posible que se desaprovechen slots al no haber paquetes pertenecientes al flujo
correspondiente listos para ser transmitidos. Ademads, sélo soporta adecuadamente trafico
CBR. Por el contrario, los flujos estan perfectamente aislados entre si, y su productividad
esta garantizada.

VC intenta conseguir las mismas ventajas ofrecidas por TDM, a la vez que preservar las ven-
tajas de la multiplexacién estadistica. Por tanto, la red deberia asignar slots a los flujos bajo
demanda. La red debera regular el uso de los recursos tinicamente cuando aparecen conflictos
en la demanda, para garantizar la productividad que reservé cada flujo. Un sistema TDM
regula el uso de recursos mediante un reloj de tiempo real: todos los usuarios de los canales
envian datos por turnos cuando el reloj avanza. Un sistema multiplexado estadisticamente
puede emplear un reloj virtual de una forma similar.

Para hacer que un flujo de datos VBR sea similar a un canal TDM, imaginamos que los
paquetes del flujo llegan espaciados por un intervalo constante en tiempo virtual, de manera
que la llegada de cada paquete indica que ha pasado un slot de tiempo. Se puede asignar a
cada flujo de datos un Reloj Virtual, que avanza con cada llegada de un paquete de ese flujo.
Si se hace que el paso de reloj se corresponda con el tiempo entre dos paquetes, el valor del
Reloj Virtual denotara el tiempo de llegada esperado para el paquete que llega. Para imitar
el orden de transmisién de un sistema TDM, se hace que cada nodo marque los paquetes
de cada flujo con su valor de Reloj Virtual. Las transmisiones de paquetes se ordenan de
acuerdo con los valores marcados, como si la marca de Reloj Virtual fuese el niimero de slot
en tiempo real en un sistema TDM.

La implementacién real del algoritmo emplea dos variables en lugar de una sola para re-
presentar el tiempo virtual: VirtualClock, y auzV C, para controlar que el flujo se atiene
a los valores especificados para Al y AR. Cada conmutador lleva a cabo las dos siguientes
funciones bésicas:

Avance de datos: Hay una cola de paquetes por cada puerto de salida. Los paquetes se
sirven de la forma siguiente:

1. Al recibir el primer paquete del flujo i:
VirtualClock; < auzV C; < tiempo real

2. Al recibir cada paquete del flujo i:

a) auzVC; < max(tiempo real, auzV C;)
b) VirtualClock; < (VirtualClock; + Vitick;);

auzV C; + (auzV C; + Vitick;)

(Para paquetes de tamano constante, Vtick; = 1/AR; paquetes/seg)
¢) Marcar el paquete con el valor de auzV C;

3. Insertar el paquete en su cola de salida. Los paquetes se insertan y se sirven segiin
el orden creciente de sus valores marcados.

Monitorizacion de los flujos: El conmutador calcula una variable de control
AIRZ = ARZ X AIZ

cuando se establece cada flujo 4. Al recibir cada conjunto de AIR; paquetes del flujo
1, el conmutador efectia las siguientes comprobaciones:
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» Si (VirtualClock; — tiempo real) > T, donde T' es un umbral de control, se envia
un mensaje de aviso a la fuente del flujo. La diferencia entre VirtualClock; y el
tiempo real es una medida de cudnto se ajusta la tasa a la que estd transmitiendo
un flujo a lo especificado. Cuanto mayor es esta diferencia, mayor es la diferencia
entre la tasa especificada y la tasa efectiva de transmisién. Dependiendo de c6mo
reaccione la fuente, puede que sean necesarias mas acciones de control.

» Si (VirtualClock; < tiempo real), VirtualClock; < tiempo real. En este ca-
so, el flujo 7 ha transmitido por debajo de la tasa especificada. Al sincronizar
VirtualClock; con el tiempo real, se evita que un flujo vaya acumulando inde-
finidamente sus slots de transmisién, para en un momento dado, saturar la red
enviando toda la informacién de golpe. Esta acumulacion de slots solo puede darse
dentro de un intervalo AI, no entre varios, de manera que se permite una cierta
variabilidad en la transmisiéon de los datos.

En este momento, el conmutador también sincroniza los valores de VirtualClock y auzV C,
siempre y cuando esto no haga que los paquetes del mismo flujo sean servidos fuera de
orden (es decir, cuando el enlace de salida del flujo 7 estd desocupado, o el paquete que se
estd transmitiendo tiene un valor de marca mayor que auzV C;):

auzV C; + VirtualClock;

Al encolar los paquetes segun el orden de sus marcas de tiempo, hace que los paquetes
procedentes de flujos distintos se sirvan muy intercalados entre si, como en un sistema de
servicio round-robin.

El espacio de almacenamiento en los conmutadores estd completamente compartido. Cuando
este espacio se agota, el algoritmo VC descarta el ltimo paquete (es decir, el de mayor valor
de marcado) de la cola més larga.

En la Figura 3.17 se muestra un ejemplo de funcionamiento de VC, comparandolo con el
resultado obtenido con First Come First Served. Cada conexién especifica un tiempo entre
llegadas de paquetes de 2, 5 y 5 unidades de tiempo, respectivamente. Las conexiones 2 y 3
transmiten a una mayor tasa que lo especificado, incumpliendo asi su contrato con la red.
Si se emplea FCFS como criterio de transmisién de paquetes, se observa que el flujo 1, que
transmite ateniéndose a lo especificado, resulta perjudicado. En cambio, aplicando VC, cada
conexion tiene prefijado un tiempo de transmisién, que se emplea cuando existen conflictos
por el uso del enlace de salida. Asi, podemos comprobar que la conexién 1 consigue transmitir
sus paquetes a su tiempo, independientemente del comportamiento de los demds flujos.

La red puede establecer un orden de prioridades entre los flujos simplemente sustituyendo
real time por real time — P en el algoritmo anterior, siendo P un cierto valor que representa
la prioridad. Este valor debe escogerse lo suficientemente grande como para que sea capaz
de separar los paquetes pertenecientes a flujos de mayor prioridad de los de menor en la
cola de servicio. Para los paquetes de trafico best-effort se escoge un valor de P de —oo, de
manera, que su marca vale co, y por tanto siempre estardn almacenados al final de la cola
de servicio. Asi, estos paquetes solo utilizaran los recursos que sobran tras atender los flujos
que necesitan garantias de prestaciones.

Hemos visto que VC ofrece buenas propiedades de productividad, y aislamiento entre flujos,
asi como un reparto justo del ancho de banda. Sin embargo, su mayor inconveniente es
su complejidad de implementacién. Otro problema es que el uso de un reloj de referencia
implica que éste no puede ser puesto a cero hasta que el sistema esté inactivo. Por tanto,
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Figura 3.17: Ejemplo de funcionamiento de VC, frente a FCFS.
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a menos que se empleen registros muy grandes para almacenar los tiempos virtuales, existe
un problema potencial de desbordamiento numérico de los buffers si el sistema permanece
ocupado durante un periodo largo de tiempo. En ese caso, el reloj virtual vuelve a contar
desde cero, y esto lleva a una inestabilidad del algoritmo.

El algoritmo Credit-Based Fair Queuing(CBFQ) [22] se basa en un planteamiento si-
milar al de VC, pero evita el uso de un reloj de referencia que pueda llegar a desbordarse.
CBFQ emplea contadores para llevar la cuenta de de los créditos acumulados por cada flujo
de trafico. El algoritmo decide cudl serd el siguiente paquete a enviar segin el valor de los
contadores, los tamanos de los paquetes situados a la cabeza de los distintos flujos (en el
caso de admitir paquetes de tamafio variable), y la porcién de ancho de banda reservada a
los distintos flujos. El tamano de los contadores se halla acotado por el tamatio del paquete
mas largo. Existe una optimizacién para el caso de tener paquetes de tamano fijo, en la
que los contadores se incrementan en valores menores de la unidad, y cuando alcanzan un
valor mayor que uno, se reinicializan a cero, tras transmitir un paquete. De esta forma, los
contadores no crecen de forma desmesurada.

Existen mds aproximaciones a FQ que pueden reducir su complejidad de implementacién
con un sacrificio minimo de sus beneficios (equidad y garantias de ancho de banda y, a veces,
de latencia). Por ejemplo, Stochastic Fair Queuing (SFQ) [108] es una variante proba-
bilistica de FQ, pensada para redes de datagramas. Emplea funciones de hashing sencillas
para mapear un par de direcciones fuente-destino, como en los puentes de Internet, a su cola
correspondiente. Con el gran niimero de colas que se proporciona, la probabilidad de colisién
entre multiples conexiones es muy baja. Ademds, aproxima la planificacién de FQ con un
algoritmo round-robin estricto. SFQ es un equilibrio entre la equidad y el aislamiento del
trafico, para permitir una implementacién simple.

En [68], Golestani propone un mecanismo simple capaz de proporcionar la equidad de FQ,
pero con una complejidad mucho menor. En lugar de emular un modelo de flujo fluido
para calcular la prioridad de los paquetes entrantes, él sugiere tomar el tiempo virtual de
la conexién que se estd sirviendo actualmente como tiempo virtual del sistema. De ahi su
nombre: Self-Clocked Fair Queuing (SCFQ).

Mas recientemente, Stiliadis y Varma propusieron un enfoque distinto con el mismo propdésito.
Su nuevo algoritmo de planificacién, Frame-based Fair Queuing (FFQ) [157, 159], es
muy similar a SCFQ, excepto que emplea la nocién de trama para gestionar el tiempo virtual
del sistema. Esto puede garantizar cotas de latencia mucho menores que SCFQ. Aparte de
eso, el mecanismo de planificacién es practicamente el mismo que los otros esquemas basados
en prioridad.

Algoritmos de planificacién por rafagas

En toda red de conmutacion de paquetes, éstos tienen un tamano miximo. La mayoria de
las unidades de datos del nivel de aplicaciéon son demasiado grandes como para poder ser
transportadas en un Unico paquete; por tanto, se hace necesario segmentarlas. Desde el punto
de vista de la aplicacién, los retardos entre extremos y la tasa de pérdidas de sus unidades
de datos son mds importantes que los que se especifican para paquetes individuales.

Partiendo de la observacién anterior, en [100] se introduce el concepto de rdfaga, como
la secuencia de paquetes que encapsula una unidad de datos de una aplicacién. En este
modelo, un flujo de trifico sigue siendo una secuencia de paquetes, pero ademads varios de esos
paquetes irdn agrupados formando rafagas. Ademas, las garantias de QoS se proporcionan a

53



J.9. Ilanimncacion dae€l trarncCo €n conmutadores Con puiiers a la salida

las rafagas en lugar de a paquetes individuales, y la reserva de recursos se efectiia en base a
las rafagas (burst-based rate allocation).

La idea para disenar un algoritmo de planificaciéon adecuado consiste en tomar una disciplina
de planificacién de paquetes para cada canal, y modificarla de manera que proporcione
garantias de retardo al nivel de rafaga. Se parte de un algoritmo basado en prioridades,
donde cada paquete tiene asignado un cierto deadline o prioridad. A la hora de transmitir
un paquete, el planificador selecciona el de menor deadline (mayor prioridad) de entre los
que se encuentran a la cabeza de sus respectivos flujos.

En [100], sus autores escogen Virtual Clock como algoritmo de partida. Lo que hacen es
modificar los valores de marcado de los paquetes para que dependan de los parametros de la
rafaga.

Una optimizacién propuesta en [101] consiste en modificar el planificador de canales, para
que implemente prioridad de grupos. La idea consiste en dividir en grupos los paquetes
pertenecientes al mismo flujo, segin van llegando. El mayor deadline de entre ellos, es el que
se asigna a todos los paquetes del grupo. Por tanto, todos los paquetes del grupo excepto
uno, tienen deadlines relajados. Para cada rafaga m, el tamano de grupo g,, es un parametro
cuyo valor ha de escogerse de manera que el retardo total de rafaga de un flujo en el peor
caso no se vea afectado por el uso de la prioridad de grupos.

La prioridad de grupos tiene dos ventajas. En primer lugar, el planificador tiene que llevar
a cabo mucho menos trabajo, sobre todo cuando la utilizaciéon del canal es muy alta. Esto
es debido a que la prioridad de un flujo solo cambia una vez por grupo, en lugar de una vez
por paquete; por tanto, el planificador ha de actualizar sus estructuras de datos de prioridad
con menos frecuencia. En segundo lugar, el uso de la prioridad de grupos ofrece mejores
prestaciones estadisticas (retardo, tamano de las colas, probabilidad de pérdidas) en redes
donde se utilizan mucho algunos canales, pues se utiliza un tamano de grupo grande para
una rafaga larga con una elevada tasa reservada. Esto se traduce en una relajacién de los
deadlines para muchos de los paquetes de dicha rifaga, y mejores prestaciones estadisticas
en un canal altamente utilizado.

3.5.2. Algoritmos basados en tramas

Una aproximacién mas simple y directa para obtener garantias de ancho de banda es emplear
multiplexacién por divisién en el tiempo sobre los enlaces fisicos compartidos. La idea bésica
consiste en reservar para cada conexién varias ranuras (slots) de paquetes (que son el tiempo
que se tarda en enviar un paquete) dentro un periodo fijo de tiempo, llamado trama. Esta
reserva se hace en funcién de las demandas de ancho de banda de la conexién. Sin embargo, y
debido a que este sencillo esquema desperdicia ancho de banda para el trafico de rafagas, no
es el modelo adecuado para soportar redes de servicios integrados. Se han propuesto muchos
algoritmos que pueden solucionar sus limitaciones, a la vez que mantienen su idea bdasica
y sus beneficios para determinados servicios, dando lugar a los denominados algoritmos de
planificacién basados en tramas.

Como se comenté previamente, existen dos clases de algoritmos basados en tramas, los
que conservan el trabajo y los que no, dependiendo de si el algoritmo introduce retardos
adicionales al trafico para preservar su forma, y desperdiciando asi parte del ancho de banda.
A continuacion se describen algunos ejemplos de cada tipo.
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@ (b) ©

Figura 3.18: (a) Round-robin. (b) Round-robin ponderado. (c¢) Orden de las visitas.

Algoritmos que conservan el trabajo

Este tipo de algoritmos emplean la simplicidad del control de ancho de banda trama a
trama sin desperdiciar recursos. Una forma de hacerlo es permitir que las conexiones utilicen
cualquier ranura en lugar de tener que usar ranuras fijas, y permitir que el tamano de las
tramas varie con el tiempo.

En [90], Katevenis y otros introducen un simple mecanismo hardware que implementa una
planificacién uniforme round-robin entre las conexiones, con diferentes pesos de servicio. El
algoritmo se denomina Round-Robin Ponderado (WRR, Weighted Round-Robin),
y se basa en distribuir el ancho de banda disponible en un enlace entre los circuitos virtuales
(CV) que lo utilizan, en proporcién a unos pesos arbitrarios preestablecidos.

WRR consiste en lo siguiente. En round-robin convencional (RR), se recorren circularmente
todos los CV, enviando un paquete de cada uno de entre los que tengan paquetes por enviar.
De esta forma, en cada vuelta del algoritmo, todos los CVs tienen una oportunidad para
enviar un paquete. Este procedimiento distribuye el ancho de banda a partes iguales entre
todos los CV, asumiendo que el tamano de paquete es el mismo para todos ellos. Ademas,
si algin CV no utiliza todo su ancho de banda, el exceso se reparte por igual entre el resto
de CV que pueden utilizarlo.

Ahora bien, se pretende distribuir el ancho de banda de un enlace de forma distinta, de forma,
que unos CV dispongan de mas ancho de banda que otros, en base a unos pesos designados
al establecer el CV. Una forma de hacerlo es, en cada vuelta del algoritmo, “visitar” cada
CV un nimero de veces proporcional a su peso. Esto es basicamente lo que propone WRR.
La idea se muestra de forma intuitiva en la Figura 3.18, donde los cuadrados simbolizan CVs
con paquetes destinados a un puerto de salida comun.

En la parte (a) de la Figura 3.18 se ilustra el algoritmo cldsico RR, donde en cada ciclo de
servicio, cada cliente es visitado exactamente una vez. La parte (b) es una primera aproxima-
cién al algoritmo WRR. Los clientes a, b, d y f reciben servicio dos veces més frecuentemente
que los clientes C y e, puesto que los primeros son visitados 2 veces por cada 10 visitas, y los
ultimos sélo una. En la parte (c), se mantienen las frecuencias de las visitas, pero las que se
hacen a los clientes “frecuentes” se espacian més en el tiempo. En [90] se adopta este dltimo
estilo: el ciclo de planificacién se divide en subciclos, etiquetados como 1, 2, ..., N-1, N.
Cada CV tendrd asociado un cierto peso, que hard que reciba una unidad de servicio durante
cada ciclo cuya etiqueta corresponda a un subconjunto especifico de los ntimeros 1, 2, ...,
N. En [90] aparecen mas detalles sobre la implementacién en hardware del algoritmo.
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Otra disciplina de servicio flexible y simple es Deficit Round Robin (DRR) [147], que
puede soportar tamanos de paquete variables, y diferentes cantidades de reserva de ancho de
banda para distintas conexiones. A cada conexién se le asigna el valor de un contador que se
incrementa por un valor propio o quantum al principio de cada vuelta, y se decrementa por
el tamano de cada paquete transmitido. Las partes del ancho de banda que corresponden a
cada conexion vienen determinadas por sus valores de quantum. En cada ronda, se envian
paquetes pertenecientes a una conexién mientras que su valor del contador sea mayor que
el tamano del paquete situado a la cabeza de su cola. De esta forma, se lleva la cuenta de
la cantidad de bits transmitidos por cada conexién, y se evita un reparto injusto del ancho
de banda en el caso de que existan diferencias sustanciales en el tamano de los paquetes
pertenecientes a distintos flujos*. DRR puede ser implementado a un bajo coste porque las
conexiones activas se atienden en estricto orden round-robin.

Algoritmos que no conservan el trabajo

Al contrario que los algoritmos anteriores, que permiten una utilizacién mas eficiente de los
recursos de la red, algunos investigadores proponen efectuar un control del caudal a nivel de
conmutador anadiendo retardos intencionados en cada salto. Este control del caudal a nivel
de conmutador conlleva el desperdicio de ancho de banda. Hay dos motivos que lo justifican:

1. La regulacion del trifico a la entrada de la red, como por ejemplo mediante un algo-
ritmo leacky bucket [167, 29], no es suficiente. Esto es porque la suavidad del nivel de
inyeccién no puede preservarse dentro de la red, debido a las interacciones irregulares
e impredecibles de un conjunto de flujos de trafico.

2. Muchas comunicaciones en tiempo real sélo requieren que los paquetes lleguen dentro
de la cota de retardo, no antes, de forma que un ancho de banda extra puede que no
les sea ttil.

Stop-and-Go (SG) [65, 66] es un ejemplo bien conocido de las disciplinas de servicio que
no conservan el trabajo. Consiste en regular de forma estricta la inyeccién de paquetes en
la red, de forma que la fuente de una conexién sélo puede enviar, como miximo, tantos
paquetes como ranuras reservé. Ademsds, cada conmutador transmite todos los paquetes que
llegaron durante la tltima trama de tiempo, y solamente esos.

En [66] se propone una estrategia de control que proporciona comunicacién sin pérdidas a
la vez que una productividad garantizada, mantiene un retardo entre extremos por conexién
que es igual a una constante mas un pequeno término de jitter acotado, y es sencillo de
implementar.

Esta estrategia tiene dos partes: una politica de admision aplicada a todas las conexiones en
el nodo fuente, y un esquema de gestién de colas particular, efectuado en los conmutadores,
que se denomina Stop-and-Go (SG).

La politica de admisién consiste en que, una vez que se establece una conexién, con una
tasa de transmision r, su patrén de entrada a la red ha de cumplir que, en todo periodo de
tiempo T (T es el tamano de trama), no lleguen més de 7, x T bits en total. Esto es, si los
paquetes son de tamano fijo S, no se admitirdn en la red mis de (1/5) x rx x T paquetes.

“Si se emplea round-robin junto a paquetes de tamafio variable, los flujos de datos que empleen un mayor
tamaifio de paquete obtienen en la préctica una mayor fraccién del ancho de banda. En [99] se ha empleado

esta propiedad para ofrecer garantias de ancho de banda a trafico best-effort en redes wormbhole.
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O ’ | | F | | Enlace de entrada I’
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7 Enlace de salida |

| Enlace de entrada I”

Figura 3.19: Tlustracién de la disciplina Stop-and-Go.

Eso equivale en la prictica a reservar en cada trama el nimero necesario de slots necesarios
para transmitir esa cantidad de paquetes, como maximo.

Conceptualmente, se considera que las tramas viajan por los enlaces, junto con los paquetes,
de tal forma que en los enlaces de entrada a un conmutador habra tramas entrantes, y en los
de salida tramas salientes, separadas entre si un tiempo 77, que es el tiempo de propagacién
por el enlace, mas el tiempo consumido al recibir y procesar un paquete en el conmutador. Las
tramas entrantes correspondientes a los distintos enlaces de entrada no tienen por qué estar
sincronizadas entre si. Se dice ademds que dos tramas F y F' son adyacentes entre si si, en
un nodo, F es la primera trama saliente que empieza tras finalizar la trama entrante F’ en
dicho nodo. En un nodo, existe una discordancia de fase (phase mismatch) entre un enlace de
entrada ! y uno de salida I’ que se denota como ©,, y se define como el tiempo transcurrido
entre el final de una trama entrante por [ y el principio de la trama adyacente saliente por
I'. El valor de la discordancia de fase entre dos enlaces se halla comprendido entre 0 y el
tamano de la trama 7. En la Figura 3.19 se muestran los pares de tramas adyacentes y las
discordancias de fase entre los enlaces de entrada y salida en un nodo.

El esquema de planificacién Stop-and-Go se basa en las siguientes dos reglas:

Regla A Sea un nodo n, un enlace de salida [, uno de entrada I’, y un paquete que llega
durante una trama F’ del enlace I', y que debe salir por el enlace I. Sea F' la trama,
saliente del enlace | que es adyacente a la trama entrante F’. Entonces, la transmisién
del paquete no debe empezar antes del inicio de la trama F.

Regla B Un enlace no debe permanecer desocupado mientras queden paquetes elegibles en
la cola. Un paquete es elegible si puede ser transmitido sin violar la Regla A.

Los paquetes nuevos se designan como elegibles en un enlace solamente al inicio de las
tramas salientes, y durante cualquier trama, saliente no se amplia el conjunto de paquetes
elegibles. De esta forma, se puede asegurar que un paquete, una vez se marca como elegible,
serd transmitido en un tiempo 7', como maximo.

Ademads, SG no influye en la forma del trafico, es decir, no introduce rafagas en los flujos
de datos. Esto permite limitar el tamano de buffers necesario en cada nodo para evitar
desbordamientos.

Por otro lado, si se compara SG con la disciplina de servicio FIFO, con ésta ltima se
obtienen menores retardos en media, debido a que no se aplica ningin retardo adicional
a los paquetes en los conmutadores. Sin embargo, es posible que se formen rifagas en la
red, lo cual puede disparar los retardos de forma no acotada. SG obtiene un mayor retardo
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Figura 3.20: Algoritmo Stop-and-Go: Tramas salientes en un nodo para la versién multitrama, con
3 tamanos de trama, siendo T} = 3T», y Ty = 2T3.

medio, pero sin embargo, garantiza que los retardos posibles estdn comprendidos dentro de
un pequeno rango. De esta forma, se pueden ofrecer garantias de servicio a los flujos de datos.

Un problema de SG, y en general de todos los algoritmos basados en tramas, es el acopla-
miento existente entre la granularidad con que se puede reservar ancho de banda, y la cota
del retardo que se puede garantizar a las conexiones. Ambos dependen del tamano de trama
T, pero de manera inversa. A mayor tamano, menor es la granularidad de reserva de ancho
de banda. Asi, es posible ajustar mejor el ancho de banda reservado al realmente utilizado,
mejorando la utilizacién de los enlaces. Por tanto, desde este punto de vista, resulta més
provechoso un valor de T elevado. Por el contrario, el valor de la cota del retardo es mayor
cuanto mayor es T, con lo cual serian deseables valores de T pequenos. Asi debe buscar-
se una solucién de compromiso para el valor de T' que suponga un equilibrio entre ambas
consideraciones.

En [65], el mismo autor propone como mejora el empleo de distintos tamafios de trama para
mejorar la granularidad de la reserva de ancho de banda, sin perjudicar a las cotas de retardo.
Se definen, por tanto, G tamanos de trama 17, Tb, ..., Tg, con Ty > Ty, 1, comunes a toda
la red. Ademds, cada Ty es un miltiplo de T,_; (Figura 3.20), aunque también es posible
emplear tamanos de trama arbitrarios.

La idea es que cada conexién realice su reserva en una de las tramas disponibles. A la hora
de planificar los paquetes, se establece un esquema de preferencia entre los distintos tipos de
trama, de manera que se planifican antes los paquetes de conexiones que hicieron su reserva
en las tramas de tipo mayor. Se proveen asi varias “clases de servicio”. Cada conexién, al
establecerse, elige la trama donde efectiia su reserva, es decir, indica su “clase de servicio”.
Este esquema se puede ampliar para soportar trifico best-effort, adjudicdndole un tipo de
trama igual a 0, de manera que inicamente sea servido en el caso de que no existan paquetes
de tipos superiores.

Tanto la estrategia propuesta en [65] como la multitrama de [66], se pueden implementar
facilmente como modificaciones a una estructura de colas FIFO.

Por otro lado, con el algoritmo tal y como se plantea en [65], no existe flexibilidad para
soportar eficientemente varios tipos de trafico, puesto que siempre debe efectuarse la reserva
del ancho de banda en base a los requisitos maximos. Esto funciona bien para triafico CBR,
pero provoca una baja utilizacién de los enlaces con trafico VBR.

En [67] se propone otra modificacién que intenta dar soporte a trifico VBR, mejorando
la utilizacién de la red, e intentando alcanzar un equilibrio entre ganancia estadistica y
probabilidad de pérdida de paquetes. A la vez, se preservan las cotas garantizadas en los
retardos.
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Otra disciplina que se encuadra en este tipo de algoritmos es Hierarchical Round Robin
(HRR) [82]. HRR es parecida a SG, en el sentido de que el ancho de banda se controla
mediante el nimero de ranuras reservadas en una trama de tiempo. Igual que hace SG, cada
conexién reserva un nimero fijo de ranuras por trama de tiempo. Ahora bien, HRR soporta
una jerarquia de niveles de clases, cada una de las cuales se atiende con un peso diferente en
cada vuelta. La cantidad de ancho de banda reservado se controla mediante el nivel de clase
y el nimero de ranuras reservadas.

HRR, al igual que SG, ofrece interesantes ventajas, como su simplicidad y la garantia de ser-
vicio. Ademdas, HRR proporciona proteccién frente a usuarios con comportamiento anémalo,
puesto que a cada conexion solo se le permite utilizar las ranuras que reservé. Sin embargo,
este beneficio adicional se acompaifia de una politica de colas orientada a la conexion, que es
necesaria para planificar paquetes en orden distinto al de su llegada.

Otra diferencia de HRR respecto a SG es que no provoca retardos minimos: los paquetes que
llegan al conmutador justo antes que sus ranuras reservadas, pueden atravesarlo inmediata-
mente. Esto puede ser bueno para algunas aplicaciones de reparto rdpido de paquetes, pero
no tanto para otras aplicaciones por la gran variacién provocada en el retardo (jitter).

3.5.3. Resumen

En general, los algoritmos basados en tramas, conserven o no el trabajo, aventajan a los
algoritmos basados en prioridades en que tanto las cotas en los retardos, como el ancho de
banda, se garantizan de forma determinista al garantizar una cantidad fija de trdfico dentro
de cierto intervalo de tiempo.

Ma4s aun, en los algoritmos basados en tramas, se pueden analizar los retardos en los nodos
de manera independiente, y luego sélo hay que sumarlos para determinar las cotas de retardo
entre extremos. Estas propiedades hacen el andlisis de la QoS, la prediccién de servicios, e
incluso los procesos de establecimiento de la conexién mucho mdas simples en comparacién
con los esquemas basados en prioridades.

Por contra, los algoritmos basados en tramas tienen una limitacién: el acoplamiento entre
el retardo y la granularidad de reserva del ancho de banda. Tanto la cota del retardo como
la unidad de reserva de ancho de banda vienen determinadas por el tamafno de la trama,
que a su vez viene determinado por la capacidad del enlace y la unidad minima de reserva
de ancho de banda. Con mayores tamanos de trama, podemos soportar conexiones con un
rango mas amplio de requerimientos de ancho de banda, pero las cotas en los retardos en
cada conmutador aumentan proporcionalmente. En un intento de llegar a una solucién de
compromiso, algunos investigadores sugieren el empleo conjunto de varios tamanos de trama
para reducir este problema de acoplamiento [65, 82]. Esto puede eliminar la limitacién en
cierta medida, al precio de necesitar un control mis complejo.

Por 1ultimo, los algoritmos de planificacion por rdfagas suponen una variante interesante sobre
los algoritmos basados en prioridades, puesto que tienen en cuenta también los requisitos
de QoS que necesitan las aplicaciones. De esta forma, son capaces de optimizar los recursos
de la red para transmitir la informacién de forma que sea de utilidad a las aplicaciones que
la reciban, asi como de aprovechar la informacién acerca de la estructura de los flujos para
optimizar la velocidad a la que se realiza la planificacion.
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3.6. Planificacion del trafico en conmutadores para SANs

Como se comenté en el Capitulo primero de Introduccién, una SAN (System Area Net-
work) es una forma alternativa al cldsico bus de sistema para combinar elementos hardware
estandar para lograr sistemas verdaderamente escalables que proporcionan prestaciones y
productividad superiores, de manera fiable. En este apartado se comentarin un par de pro-
puestas de planificacién desarrolladas para este entorno, que tienen en cuenta cierta provision
de garantias de QoS.

3.6.1. Algoritmo de arbitraje ALU-biasing

La primera SAN introducida en el mercado fue la red ServerNet [73]. ServerNet emplea de
encaminadores wormhole, implementados con un crossbar con buffers FIFO en sus entradas.
Estos encaminadores introducen un algoritmo de arbitraje, denominado ALU-biasing que
persigue objetivos como la reserva y reparto del ancho de banda de los enlaces entre distintos
flujos de informacién entre conmutadores y distribuir el ancho de banda sobrante de forma
proporcional entre otras conexiones, todo ello con prestaciones y coste comparables a los de
los encaminadores de multicomputadores existentes.

El arbitraje ALU-biasing reparte el ancho de banda de salida entre los enlaces de entrada
de forma proporcional a su ancho de banda reservado. Los encaminadores pueden ser pro-
gramados en linea para reservar fracciones arbitrarias del ancho de banda de los enlaces de
salida para distintos enlaces de entrada.

La idea bésica consiste en que al controlar el ancho de banda de cada enlace en el encami-
nador, se puede controlar el ancho de banda acumulado entre dos nodos que se comunican.
Mediante el arbitraje ALU-biasing, a cada puerto de entrada se le asigna un contador que
mantiene la historia del trafico, y un valor de incremento fijo que determina la fraccién del
ancho de banda del enlace de salida reservada para ese puerto de entrada. El encaminador
controla la distribucién del ancho de banda por medio de simples reglas de actualizacién del
contador:

1. El puerto de entrada con mayor valor en su contador siempre gana la transmisién
por un puerto de salida. Sélo los puertos de entrada con paquetes pendientes para ese
puerto de salida participan en el arbitraje.

2. Los perdedores aumentan sus prioridades incrementando sus contadores en el valor de
cada incremento, y el ganador disminuye su prioridad restando a su propio contador
la suma de los incrementos de los perdedores.

De esta manera, ALU-biasing mantiene limitados los valores de los contadores dentro de un
estrecho rango. El algoritmo aparece mds detallado en la Figura 3.21.

Un ejemplo de asignacién del ancho de banda en un conmutador ServerNet se muestra en
la Figura 3.22. En la Tabla 3.3 se muestra una traza de la ejecucién del algoritmo para esa
configuracién.

Efectivamente, se puede comprobar que de los 7 slots de tiempo planificados, la entrada C
resulta ganadora para 4 de ellos, la entrada B para 2 y la entrada A para 1, con lo que se
cumple la adjudicacién proporcional de ancho de banda segiin los valores de los incrementos
I;, que se muestra en la Figura 3.22.
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Algoritmo ALU-biasing:

Definiciones previas: Dado el puerto de entrada i:
» [; : valor del incremento (cuanto més grande, méis ancho de
banda se reserva)
= C; : contador (inicialmente, cero)

= S : suma de los valores de los incrementos de todos los puertos

de entrada que compiten por el mismo puerto de salida

L SZ:S—IZ

Algoritmo de arbitraje: Cuando uno o mas puertos de entrada com-

piten por un puerto de salida desocupado repetir:

= Puerto de entrada ganador < puerto de entrada con mayor
Ci
» Para cada puerto de entrada i:
e Sigand, C; «+ C; — S;
e Siperdid, C; + C; + I;
e Si desocupado, C; + C;

Figura 3.21: Algoritmo ALU-biasing.

Tiempo Entrada A Entrada B Entrada C

(slots) | 14=2S4=12Ca=0 Ip=4Sp=10;Cp=0 Io=8 Sc=6;Cc=0
1 Ca=2 Cp=4 Cc=8
2 Chp=2+2=4 Cg=4+4=8 Cc=8—-6=2
3 Ca=4+2=6 Cp=8-10=-2 Cc=2+8=10
4 CA=6+2=8 Cp=-2+4=2 Cc=10-6=14
5 Ca=8-12=-4 Cp=2+4=6 Cc=4+8=12
6 Chi=—-4+2=-2 Cp=6+4=10 Cc=12-6=6
7 Ca=-24+2=0 Cp=10-10=0 Cc=6+8=14

Tabla 3.3: Ejemplo de ejecucién del algoritmo ALU-biasing.
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Conmutador

VCI|OI'eS de |OS Ancho de banda
incrementos A— \ reservado
A= 2 B—~—Z>=r=D A=2/(2+4+8) = 1/7
IB=4 / B = 4/(2+4+8) = 2/7
Ic=8 C— C = 8/(2+4+8) = 4/7

Figura 3.22: Ejemplo de reserva de ancho de banda con ALU-biasing.

Este algoritmo es una buena aproximacién para garantizar calidad de servicio a las aplica-
ciones, sobre todo teniendo en cuenta que el coste de su implementacién es bastante bajo:
menos del 10 % del total de las puertas 16gicas del ASIC que implementa el encaminador
de ServerNet corresponden a la légica de control del algoritmo. La velocidad de operacién
del encaminador tampoco se ve penalizada, pues la 1égica de arbitraje se puede ejecutar en
paralelo con la transmision del paquete previo, de manera que el impacto en la velocidad de
reloj es minimo. El encaminador ServerNet opera a 50 MHz, velocidad comparable a la de
otros conmutadores wormhole comerciales, como el SP1/2 de IBM, el CS-2 de Meiko o el del
Paragon de Intel.

3.6.2. Algoritmo Rotating Combined Queuing

Otro algoritmo de planificaciéon disenado para su uso en entornos de SAN y multicompu-
tadores es el denominado Rotating Combined Queuing(RCQ) [93]. Al contrario que
la mayoria de conmutadores empleados en redes de multicomputadores, RCQ esta disenado
para conmutadores con colas a la salida.

Los objetivos de disefio de RCQ se diferencian respecto a los perseguidos por ALU-biasing
en que en este caso las garantias de servicio se van a ofrecer a conexiones individuales, y no
simplemente a flujos que circulen por un mismo camino. Por lo demds, también se intenta
obtener un algoritmo que se pueda implementar de forma simple y barata.

La idea basica de RCQ consiste en reducir los costes que conlleva la gestion del trafico
combinando multiples colas desacopladas entre si y que por tanto no pueden provocar bloqueo
de cabeza de linea (HOL blocking). En la Figura 3.23, se muestra la organizacién de las colas,
situadas en los médulos de salida del conmutador. Las colas paralelas son idénticas, y no
implican ningin nivel de prioridad.

RCQ es similar a SQ [66] excepto en que RCQ puede soportar el trafico a rifagas de forma
mas eficiente, empleando varias colas FIFO por puerto de salida. RCQ también emplea el
concepto de trama, donde cada conexién reserva un cierto numero fijo de slots de paquete,
dentro de un tiempo fijo de trama. Sin embargo, RCQ proporciona colas extra destinadas
a almacenar paquetes que deben ser transmitidos en tramas futuras, con lo que las fuentes
pueden inyectar paquetes a una tasa mayor que la reservada. Asi, las rafagas de trafico
pueden aprovechar eficientemente el ancho de banda que no se esté utilizando, mientras que
el trafico de tiempo real puede obtener sus garantias de servicio. El tamano de cada cola es
lo suficientemente grande como para contener una trama completa.

La notacién que se va a emplear es la siguiente:

» VCI(p) : Identificador de la conexién virtual del paquete p.
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Figura 3.23: Un mddulo de salida en un conmutador RCQ.

= (; : La cola i-ésima de un modulo de salida.

= IQP,; : Puntero a la cola de entrada actual, para la conexién 7. Por ejemplo, si IQPs = 3,
entonces los paquetes con VCI = 5 se almacenan en la cola 3.

= OQP : Puntero a la cola de salida actual. Siempre que el canal de salida estd desocu-
pado, se extrae un paquete de la cola indicada por OQP.

= P(C}; : El nimero total de paquetes de la conexién 4 almacenados en su cola de entrada
actual (PC; < MPQ;).

s M PQ); : El nimero maximo de paquetes de la conexién i que se pueden almacenar en
una, cola.

s M : El ntimero total de colas en cada mddulo de salida.

Y el algoritmo RCQ funciona como se muestra en la Figura 3.24.

Inicialmente, se selecciona la primera cola para transmitir sus paquetes de forma inmediata.
En la fase de establecimiento de cada conexidn %, se inicializa su puntero a la cola de entrada
IQP; a OQP, para que sus paquetes se transmitan lo antes posible. Asimismo, el niimero
méximo de paquetes por cola (M P(Q);) se inicializa con el valor del ancho de banda reservado
para la conexion.

Por cada paquete que llega (P;,), se busca informacién referente a la conexién a la cual
pertenece en la tabla de que dispone el conmutador. El paquete se almacena en la cola
apuntada por IQP;, y se incrementa el contador de paquetes PC};. Si hemos alcanzado asi el
méiximo numero de paquetes permitidos en la cola actual (PC; == M P(Q);), entonces se
incrementa IQP;, y el contador de paquetes se pone a 0. Esto indica que hemos transmitido
ya los paquetes que corresponden dentro de la trama actual, y los siguientes paquetes que
lleguen se transmitiran dentro de la trama siguiente.
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Algoritmo Rotating Combined Queuing :

» Inicializacion:

e OQP + 0

e Para cada nueva conexién ¢ <~ 0... 72 — 1:
1. IQPF; + x
2. PC;+0
3. MPQ; + BW;

= Para cada paquete entrante P,,, repetir:

1. i+ VCI(Py)

2. igp < IQP;; Siigp = 0, entonces igp + OQP

3. Anadir el paquete a la cola Qg

4. PC;+ PC;+1

5. SiPC; = MPQ;, entonces IQP; < (igp+1) mod M, PC; < 0

= En cada ciclo vacio del canal de salida, repetir:

Si hay algtin paquete pendiente P,,; en Qogp,
entonces

1. transmitirlo

2. SiIQPyci(puy = OQP, entonces IQPycy(pur) < *
sino OQP « (OQP + 1) mod M

Figura 3.24: Algoritmo Rotating Combined Queuing (RCQ).
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Paquete de la conexion 0

Paquete de la conexion 1

\
7
Y

VCI | IQP | PC | MPQ

Cola de salida actual = 1

Figura 3.25: Ejemplo de funcionamiento de RCQ.

Cada ciclo que el canal de salida esté libre, se transmite el paquete que se encuentre a la
cabeza de la cola apuntada por OQP. Si la cola se queda vacia tras transmitir ese paquete,
el puntero OQP se avanza hasta la siguiente cola.

De esta forma, todo paquete que llegue dentro de la reserva de ancho de banda establecida
para su conexion, sufrird un retardo maximo del tiempo de una trama, puesto que sélo le
afectan los paquetes que estdn en la cola de salida actual (OQP), y siempre tendrd disponibles
en ésta el espacio que reservé (BW;). Por tanto, el retardo miximo que puede sufrir un
paquete en el peor de los casos estd acotado por la distancia que ha de recorrer, multiplicada
por el tiempo de una trama.

Si una cola se queda vacia, independientemente de que todas las conexiones hayan hecho
uso de su ancho de banda o no, RCQ adjudica inmediatamente el ancho de banda sobrante
a las rafagas de datos, simplemente incrementando OQP. De esta forma, se salta los slots
reservados por conexiones que no los han utilizado.

Veamos hora un ejemplo sencillo del funcionamiento de RCQ. En la Figura 3.25 se muestra
la situacién de la que partimos. Hay dos conexiones establecidas a través de este puerto
de salida. La conexién 0 tiene reservado un slot por trama (MPQ, = 1) y transmite sin
sobrepasar esa reserva. Por el contrario, la conexién 1 tiene reservados 3 slots (M PQ; = 3),
y transmite con mayor tasa que la reservada. La cola de salida actual es la 1. Podemos
ver que la conexién 1 ha agotado el espacio de almacenamiento de que dispone en la cola
1, y ha empezado a ocupar la cola 2 (IQP; = 2). La conexién 0 todavia no ha gastado
su slot reservado. Supongamos que llega un paquete de la conexién 1. Si todavia no se ha
vaciado la cola 1, se almacenara ahi en espera de su transmision, puesto que sigue teniendo
su sitio reservado y libre. En cambio, si se vacia la cola 1 antes de que llegue este paquete, la
cola de salida pasard a ser la 2 y se empezaran a transmitir los paquetes que la conexién 1
almacend ahi. Si en ese momento llega el paquete de la conexién 0, se almacenard en la cola
2, que es la cola de salida actual. Asi, se podrd transmitir dentro de la trama actual.

RCQ mejora a otros algoritmos basados en tramas, como SG, empleando varias colas para
prevenir el desaprovechamiento del ancho de banda. Al contrario que SG, que controla es-
trictamente la tasa de salida de cada conexién, RCQ permite que variaciones en el trafico
utilicen el ancho de banda reservado por otras conexiones pero que no esta siendo utilizado.
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Los paquetes de sobra que llegan a mayor tasa que la reservada se van encolando en las colas
paralelas, de forma que no bloquean a los paquetes de otras conexiones que llegan a su tiem-
po. De esta forma, las colas multiples no sélo soportan la planificacién de paquetes en orden
distinto al de llegada, sino que también permiten que las rafagas de trafico exploten el ancho
de banda no utilizado. Al contrario que si se emplean colas independientes por conexién, el
nimero de colas necesarias en RCQ es independiente del tamano de la red y del nimero de
conexiones virtuales. Viene determinado tinicamente por el control de flujo o la cantidad de
rafagas que se quiera soportar®.

Con el objeto de reducir la complejidad de la planificacién a la vez que proporcionar aisla-
miento del trafico con minimas sobrecargas debidas al almacenamiento en colas, RCQ integra
fuertemente la gestién de las colas y la planificacién en un solo mecanismo. Este enfoque in-
troduce un cierto acoplamiento del trafico en contrapartida a su simplicidad y reducido coste,
pero dicho acoplamiento estd controlado de forma que se pueden ofrecer servicios garantiza-
dos al trifico de tiempo real, penalizando sélo ligeramente al trafico de rafagas en cuanto a
la productividad pico que puede alcanzar.

50 bien, al contrario: la cantidad méxima de réfagas permitida para cada conexién viene determinada por

el nimero de colas paralelas por puerto
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Capitulo 4

MMR: Un Encaminador para
Trafico Multimedia

Tal y como se ha puesto de manifiesto en los Capitulos anteriores, existe una necesidad de
provisién de Calidad de Servicio (QoS) en entornos locales debido al gran auge experimentado
en los ultimos afnos por aplicaciones que hacen uso intensivo de la transmision de datos
multimedia.

La motivacién viene en dos sentidos. Por un lado, la necesidad de disponer de potentes
servidores capaces de proporcionar los flujos multimedia requeridos por los usuarios. Cada
vez mas, estos servidores se basan en una arquitectura distribuida, empleando lo que se ha
dado en llamar SAN (System Area Network) para mejorar las prestaciones, la fiabilidad y
la escalabilidad del sistema. Por otro lado, muchas aplicaciones son intrinsecamente distri-
buidas, ejecutdndose en redes de corto alcance o LAN. Dentro de esta categoria se podria
incluir reuniones virtuales o juegos multiusuario. En cualquier caso, es necesaria una red de
interconexion que ofrezca las prestaciones adecuadas.

Tradicionalmente, los avances en la tecnologia de interconexién de redes de multicomputado-
res y SAN/LAN se han centrado en la obtencién de baja latencia y alta productividad para
el trafico best-effort [142, 25, 73, 51, 152, 149]. Por tanto, estas redes no estdn preparadas
para ofrecer garantias de servicio a multiples aplicaciones simultineamente.

El abanico de nuevas aplicaciones surgidas recientemente, exhibe diferentes mezclas de cdlcu-
lo, comunicaciones y coordinacién distribuida, de manera que imponen tanto una mayor
demanda de prestaciones de la red (un cambio cuantitativo), como unos determinados re-
querimientos de servicio (un cambio cualitativo) [32].

Como se senalé en el Capitulo de Introduccion, los requisitos de QoS impuestos por la mayoria
de las aplicaciones multimedia necesitan de mecanismos especificos para proporcionarles un
soporte adecuado. La mayoria de encaminadores empleados en multicomputadores y redes
de estaciones de trabajo (NOWSs) emplean conmutacién wormhole o virtual cut-through.
Estas técnicas son capaces de proporcionar bajas latencias a los mensajes en media, pero no
proporcionan ningin soporte a la QoS.

En el Capitulo anterior, se han revisado algunas propuestas para soportar comunicaciones
en tiempo real en redes de multicomputadores, a la vez que proporcionan comunicaciéon con
baja latencia para trafico best-effort (pagina 46). Sin embargo, en estas propuestas se asume
que los mensajes de tiempo real son muy cortos y solo consumen una pequena parte del ancho
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de banda. Por tanto, no son apropiados para proporcionar QoS a largos flujos de datos que
pueden solicitar més ancho de banda del disponible en un cierto enlace.

La tnica técnica de conmutacién disenada para proporcionar QoS, soportar un gran nimero
de conexiones, y alcanzar una latencia relativamente baja es ATM [137]. Sin embargo, ATM es
fruto de un compromiso entre muchos intereses enfrentados, y estd adaptada principalmente
para redes de drea amplia (WANs). Las principales limitaciones de ATM cuando se emplea
en redes de drea local (LANS) para soportar aplicaciones multimedia son las siguientes:

= Todo el trifico en ATM es orientado a la conexién. Existe trafico que por naturaleza
no es orientado a la conexién, como los mensajes cortos de control generados por
aplicaciones multimedia. Este trafico, por tanto, necesita un servicio sin conexiones.
Al emplear conexiones incluso para este tipo de trifico, su latencia se incrementa de
manera innecesaria, los recursos se emplean de manera ineficiente, y por tanto, puede
convertirse en un cuello de botella del sistema.

= ATM no emplea control de flujo. Por el contrario, se basa en protocolos de control de
admision y en el multiplexado estadistico para mantener la contencién sobre los enlaces
de salida a niveles aceptables. Teniendo en cuenta que el trafico puede ser irregular y que
no existe ningun tipo de control de la utilizacién del ancho de banda de los enlaces en
los encaminadores intermedios, se requieren grandes buffers para minimizar la pérdida
de células. Esta solucién es adecuada en entornos WAN, pero no en LANs. En una
LAN, se puede emplear el control de flujo de manera eficiente porque los enlaces son
maés cortos. Ademads, puede reducirse el espacio dedicado a buffers si se emplea control
de flujo. Algunas propuestas recientes, sugieren el uso de control de flujo cuando ATM
se implementa en una LAN [89].

= ATM proporciona un soporte minimo para la distribucién del ancho de banda de los
enlaces entre varias clases de trafico de prioridades diferentes.

= ATM no ofrece soporte para el control del jitter. Mas atin, la mayoria de los conmutado-
res ATM actuales exhiben latencias muy elevadas en comparacién con encaminadores
wormhole, degradando las prestaciones de las aplicaciones que confian en una trans-
misién rapida de los mensajes de control.

Por otro lado, los algoritmos de planificacién del conmutador y los enlaces empleados co-
munmente con el objeto de ofrecer QoS a las aplicaciones que lo requieren (revisados en
el Capitulo anterior), suelen ser bastante complejos como para admitir una implementacién
monochip de alta velocidad.

4.1. Requerimientos de las aplicaciones

En el Capitulo 1 ya se introdujeron algunos ejemplos de aplicaciones multimedia actuales.
Como se pudo apreciar, el trafico generado por las aplicaciones multimedia exhibe un compor-
tamiento diferente del de otras aplicaciones tradicionales, como las de computacién paralela,
de tiempo real, servidores remotos, etc. A continuacién se resumen sus caracteristicas mas
distintivas.

Flujos de datos muy largos Las transmisiones de audio y video suelen estar compuestas
de flujos de datos muy largos, que duran desde unos pocos segundos hasta horas. Estos
flujos de datos se transmiten mejor empleando un esquema orientado a la conexién.
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Amplio rango de requisitos de ancho de banda Conexiones distintas pueden tener ne-
cesidades de ancho de banda muy diferentes. Por ejemplo, las transmisiones de video
requieren mucho mds ancho de banda que las de audio. Ademds, estos requisitos pue-
den no ser constantes a lo largo de toda la duracién de la conexién. La transmision de
audio y video requiere transmitir tramas de informacién a intervalos regulares, provo-
cando un trafico a rafagas. Los flujos de video se suelen comprimir para reducir sus
necesidades de ancho de banda. Como la tasa de compresién depende de los datos de
entrada, los requerimientos de ancho de banda varian con el tiempo, dando lugar a
trafico VBR (Variable Bit Rate).

Gran nuamero de conexiones En cada nodo de la red, pueden estar ejecutdndose si-
multdneamente varias aplicaciones multimedia. Ademads, cada una de estas aplicaciones
puede requerir la transmision de varios flujos de datos. Como los requisitos de QoS pue-
den satisfacerse mejor si se emplea un esquema, orientado a la conexién, entonces se
deberia ser capaz de soportar un gran nimero de conexiones de forma concurrente. Sin
embargo, este niimero es mucho menor que el que deben soportar los encaminadores
empleados en entornos de drea amplia (WAN), orientados a las conexiones de voz. Para
un entorno LAN, este ntimero estard en el rango de unos cientos de conexiones.

Sensibilidad al jitter El trafico multimedia es muy sensible a la variacién de la latencia
(jitter). Por ejemplo, las tramas de video deben llegar a intervalos regulares. Si una
trama llega demasiado pronto debe ser almacenada en el nodo destino, incrementando
por tanto la necesidad de espacio de almacenamiento. Por el contrario, si llega dema-
siado tarde, no puede ser visualizada y debe descartarse. En este caso, se muestra de
nuevo la trama anterior, y se reduce la calidad del video.

Tolerancia a la latencia En general, las aplicaciones multimedia no son demasiado sen-
sibles a la latencia. Algunas incluso toleran latencias elevadas, como el video bajo
demanda. En cambio, aplicaciones como el videoteléfono necesitan una respuesta del
sistema mds rapida. En cualquier caso, se admiten latencias elevadas en el estableci-
miento de la conexién.

Mensajes de control cortos Muchas aplicaciones multimedia requieren transmitir cortos
mensajes de control ademds de los largos flujos de datos. Este trafico no es sensible
al jitter, pero las prestaciones de las aplicaciones multimedia pueden ser sensibles a la
latencia de los mensajes de control. En particular, estos mensajes no deberian verse
bloqueados por los flujos de datos.

Algunas aplicaciones generan trafico CBR, pues el proceso de compresion y descompresion de
la informacién puede reducir inaceptablemente la calidad de la sefial. Por otro lado, también
circulara por la red trafico de tipo best-effort generado por aplicaciones tradicionales. En este
caso, el trafico best-effort no debe interferir en las garantias de QoS del trafico multimedia.
Sin embargo, el ancho de banda debe adjudicarse con cuidado para evitar que el trafico
best-effort se quede sin recursos.

4.2. Arquitectura del encaminador

Con la arquitectura de conmutador propuesta inicialmente en [50], y descrita en el resto del
Capitulo, se pretenden conseguir los siguientes objetivos:
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1. Soportar un gran ntimero de conexiones multimedia, satisfaciendo sus necesidades de

Calidad de Servicio (QoS)

2. Adjudicar el ancho de banda sobrante a trafico best-effort, de manera que su latencia
media sea minima

3. Maximizar la utilizacién de los enlaces cuando la red alcanza la saturacion

Para lograr esos objetivos, hay que seleccionar cuidadosamente varios parametros de diseno
de la red, tanto cualitativos como cuantitativos, que se muestran en la Tabla 4.1.

Parametros cualitativos Parametros cuantitativos
Topologia de la red Tamano de la red
Técnica de conmutacion Ancho de banda de los enlaces

Organizacién de los buffers | Nimero de puertos del encaminador

Gestion de los buffers Frecuencia de reloj del encaminador
Organizacién del crossbar Tamano de los buffers
Algoritmos de planificacién Nimero de canales virtuales

del enlace y del conmutador

Tabla 4.1: Pardmetros a considerar en el disefio del Encaminador Multimedia.

Tanto el tamafio de la red como el patrén de interconexién de los nodos (esto es, la topologia)
vienen definidos por las necesidades de los usuarios. Por tanto, no son pardmetros que deban
abordarse en el diseno del Encaminador. En el resto del Capitulo, se analizara la seleccién
de los parametros cualitativos, para que sean capaces de satisfacer los requerimientos de
las aplicaciones, a la vez que maximizando la utilizacién de los enlaces, y minimizando la
complejidad del encaminador. Para cada pardmetro, se expondrian las opciones existentes
y cual es la elegida para el encaminador. Se partird de una descripcién de encaminador
candnico, para luego ir concretando cada uno de los aspectos de su disefio.

4.2.1. Arquitectura canénica de un encaminador

La arquitectura de un encaminador va a estar muy condicionada por la técnica de conmuta-
cién a la que tenga que dar soporte. La mayoria de los encaminadores comerciales empleados
en multiprocesadores y SAN/LAN utilizan alguna variante de la técnica de conmutacién
cut-through.

Se va a tomar como punto de partida el modelo canénico de arquitectura de un encaminador
wormhole béasico [51], tal y como aparece en la Figura 4.1. Los componentes de la misma
son los siguientes:

Conmutador o Switch Fabric Este componente es responsable de la conectividad entre
los enlaces de entrada y los de salida. En encaminadores de alta velocidad se suele
utilizar un crossbar con total conectividad, si bien los encaminadores comerciales re-
cientes utilizan un crossbar multiplexado. En esta decisién también influird el ntimero
de canales virtuales por puerto que implemente el conmutador.
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Figura 4.1: Arquitectura canénica de un encaminador.

Controlador de Enlace (CE) Esta unidad ejerce el control de flujo de los canales fisicos
entre encaminadores adyacentes, coordinando la transferencia de las unidades de con-
trol de fluyjo. Debe estar prevista la suficiente capacidad en los buffers para recibir y
almacenar toda la informacién en transito, mientras se hacen efectivas las sefiales de
control de flujo con los retrasos que tengan. Si hay canales virtuales, también es el
responsable de decodificar el canal de destino de cada phit!.

Controlador de Canal Virtual (CCV) Este componente es responsable de multiplexar
los contenidos de los canales virtuales sobre los canales fisicos.

Unidad de Arbitraje y Encaminamiento Esta unidad ejecuta la funcién de encamina-
miento. Si realiza encaminamiento adaptativo, procesa la cabecera del mensaje para
conocer el conjunto de canales de salida candidatos y genera las peticiones de estos
canales. Si el encaminamiento es determinista tan sélo realiza una operacién de actua-
lizacién de cabecera. Esta unidad también ejecuta la funcién de seleccion del canal de
salida para un mensaje de entrada. En caso de conflicto debe arbitrar a quién le es
concedido el canal de salida.

Buffers Es el espacio de almacenamiento necesario para mantener los mensajes en transito.
El tamano del buffer es un nimero entero de unidades de control de flujo. En este
modelo, cada buffer esti asociado a canales virtuales de entrada o salida, existiendo
disenos alternativos que s6lo los mantiene en la entrada y/o en la salida, e incluso
que incorporan buffers centrales, como es el caso del encaminador empleado en el
multicomputador SP-2 de IBM [161].

Interfaz del Procesador En los multicomputadores se trata del interfaz del canal fisico
que comunica con el procesador adyacente al encaminador. En LANs/SANs no suele
existir esta unidad de procesador-encaminador, con lo cual cada maquina se comunica
a través de uno de los enlaces de entrada/salida disponibles en el encaminador.

!Definimos el phit como la unidad de transmisién por el enlace fisico. Un flit o unidad de control de flujo

estard compuesto por uno o més phits.
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De la complejidad de cada uno de estos componentes dependera la latencia del control
de flujo, que determinard a qué velocidad pueden ser transmitidos los flits a lo largo del
camino. Esta latencia es la suma del retraso del control de flujo al atravesar el canal, el
tiempo de conducir el flit a través del crossbar y el retraso de multiplexacion al atravesar el
controlador de enlace, ademds del tiempo de lectura y escritura en los buffers. El principal
factor en el retraso global lo va a constituir el tamano y la estructura del switch fabric. Esto
condicionard en gran medida el que para rendimientos parecidos se prefiera una técnica de
conmutacién sobre otra, si la primera impone menos requerimientos hardware en el switch.

4.2.2. Técnica de conmutacion

La conmutacién es el método empleado para asignar recursos en los encaminadores, conec-
tando los canales de entrada y de salida. El mecanismo de conmutacién empleado suele
definir asimismo un método de control de flujo, esto es, un método para regular el trifico en
la red de interconexién.

Los primeros multicomputadores [146] emplearon la técnica de conmutacién de paquetes,
heredada de las redes de computadores. Con esta técnica, los recursos se asignan a los paque-
tes completos, de modo que hasta que no se ha recibido la totalidad del mismo en un nodo,
no se retransmite por el siguiente canal. La latencia resulta ser directamente proporcional a
la distancia recorrida por el mensaje.

El mecanismo empleado cuando dos o méas mensajes pretenden utilizar simultdneamente
un mismo canal es muy simple. A uno de los mensajes se le asigna el canal (empleando la
politica que se considere mas apropiada para la seleccién del mensaje, tal y como se verd en
un apartado posterior), y los otros simplemente esperan en sus buffers.

La introduccién del mecanismo denominado wormhole (WH) [42] permitié una reduccién
dréstica de la latencia. En efecto, con esta técnica, los mensajes se dividen en unidades mas
pequenas, denominadas flits (flow control digits), sobre las cuales se realiza el control de
flujo. Es decir, los recursos se asignan a los flits, en lugar de asignarlos a mensajes enteros.
Por lo tanto, no es necesario esperar a recibir el mensaje completo para transmitirlo por el
siguiente canal. En cuanto se ha recibido un flit, este puede transmitirse inmediatamente por
el siguiente canal.

Sin embargo, de todos los flits en los que se descompone un mensaje, sélo el primero, de-
nominado flit de cabecera, posee informacién para el encaminamiento. Por lo tanto, el resto
de flits deben seguir, sin despegarse, al de cabecera para conseguir llegar a su destino. Esto
se consigue haciendo que los recursos se reserven para todo el mensaje. Es decir, el flit de
cabecera reserva los canales conforme los va cruzando, mientras que el dltimo flit del men-
saje o flit de cola los libera. Con esta estrategia, la latencia de un mensaje estd compuesta
de un término dependiente de la distancia recorrida y de otro término dependiente de la
longitud del mensaje. Si la longitud del mensaje es grande la latencia serd practicamente
independiente de la distancia recorrida.

Otra importante ventaja de este mecanismo es que no es preciso disponer de grandes buffers
en cada nodo para almacenar los mensajes. En efecto, sélo es preciso disponer de elementos
de almacenamiento para un sélo flit, permitiendo obtener un controlador de comunicaciones
rapido y de reducido tamano. En la practica, sin embargo, se utilizan tamanos mayores en
los buffers para facilitar el avance de los flits en ausencia de un reloj tinico en la red, y para
aumentar las prestaciones [41].

En lo que respecta al modo de resolver los conflictos entre mensajes, en wormhole se utiliza
una técnica consistente en bloquear todos los mensajes excepto uno, al cual se le asigna el
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canal. Nétese que los mensajes bloqueados permanecen en la red, manteniendo los recursos
que se les habian asignado.

Los flits tienen un tamano generalmente igual al del ancho del canal de comunicacién, aunque
pueden ser mayores 0 menores que éste. Existe una cota inferior para el tamano de flit, puesto
que debe alojar la informacién para el encaminamiento.

Wormbhole estd inspirado en una técnica anterior denominada Virtual Cut-Through (VCT)
[91] desarrollada para las redes de computadores. La diferencia bésica con wormhole radica
en la estrategia utilizada para resolver los conflictos entre los mensajes. En este caso, a uno de
los mensajes se le permite continuar, pero el resto es almacenado temporalmente en el nodo,
liberando los recursos asignados en la red. Los mensajes son inyectados nuevamente en la red
en cuanto el canal estd libre. Esta estrategia posee también la ventaja de wormhole en lo que
respecta a la latencia de los mensajes, con el inconveniente de necesitar buffers mayores para
almacenar los mensajes que no pueden avanzar. Sin embargo, aumenta la productividad de
la red y mejora la utilizacién de los canales. La latencia en ausencia de conflictos tiene la
misma expresién que en wormhole.

La conmutacidn de circuitos, técnica cominmente utilizada en las redes telefénicas, tam-
bién puede emplearse en las redes de interconexién de los multicomputadores (algunos ejem-
plos son el iPSC-2 o el iPSC/860 [77]). Con este mecanismo, la comunicacién tiene lugar en
tres fases. En la primera fase, denominada fase de establecimiento de la conexidn, se reserva
un circuito formado por varios canales fisicos entre el nodo origen y el destino del mensaje. En
la segunda fase, denominada fase de transmisidn, el mensaje se transmite directamente del
nodo origen al nodo destino a través del circuito establecido en la primera fase. Puesto que
los canales reservados se observan como un canal 1inico, no es necesario disponer de buffers
en los nodos intermedios. La tercera fase, denominada fase de finalizacion de la conezion,
consiste en eliminar el circuito conforme la cola del mensaje lo atraviesa.

La latencia de un mensaje con esta estrategia es ligeramente superior a la obtenida con el
mecanismo wormhole, puesto que hay que propagar el éxito en el establecimiento de la ruta
hasta el nodo origen antes de enviar el mensaje.

Si se encuentra un canal ocupado cuando se estd estableciendo el circuito, se dice que el
circuito estd bloqueado. Habitualmente se cierra el circuito y se intenta establecer de nuevo
mds tarde. En [71] se presenta un estudio muy detallado de diferentes técnicas de conmutacién
de circuitos. En [60] se ha propuesto una variante de esta técnica con el objetivo de aumentar
la tolerancia a fallos de la red.

Como ya se ha indicado, en la practica se utiliza un mecanismo de control de flujo tipo
wormhole con tamafios de buffer superiores a un flit. Por supuesto, esta estrategia estd a
medio camino entre el wormhole puro y el virtual cut-through.

Sin embargo, la productividad de las redes de interconexién que utilizan el mecanismo de
conmutacién wormbhole es, a menudo, baja. Esto se debe a una situacién que aparece cuando
un mensaje no puede avanzar debido a un conflicto. Este mensaje ha reservado una serie
de buffers y canales, y los mantiene durante todo el tiempo que estd detenido. Como con-
secuencia, si otros mensajes desean utilizar algin canal de los reservados por el mensaje
detenido, se produciran nuevos conflictos, que, a su vez, originarian mas conflictos con otros
mensajes. Todo ello conlleva una pobre utilizacién de los canales, lo que se traduce en una
baja productividad de la red de interconexién.

Dally [40] ha propuesto una solucién a este problema. En primer lugar, en vez de asociar un
unico buffer a cada canal fisico, se asocian multiples buffers, reduciendo el tamano de cada
uno. Adicionalmente, en lugar de asignar simultineamente buffers y canales a los mensajes,
se asignan por separado estos recursos. De este modo, los buffers se asignan igualmente a los
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mensajes conforme la cabecera va avanzando hacia su destino. Sin embargo, los canales fisicos
se comparten entre todos los buffers con informacidn lista para transmitir. Es evidente que si
un mensaje estd detenido, los flits almacenados en los buffers reservados no estan listos para
ser transmitidos, puesto que no pueden avanzar, dejando los canales totalmente libres para
que otros mensajes los utilicen. Por supuesto, este mecanismo también permite que varios
mensajes utilicen de forma compartida un mismo canal fisico, avanzando todos ellos a menor
velocidad. Al conjunto formado por cada buffer junto con la informacién que caracteriza su
estado se le denomina canal virtual.

La utilizacién del mecanismo de control de flujo basado en canales virtuales permite aumentar
notablemente la productividad de la red, a costa de aumentar también la légica de control
asociada a cada canal fisico. El inconveniente de este mecanismo es que se reduce el ancho de
banda disponible para cada mensaje. Ademads, s6lo con que uno de los canales que atraviesa
el mensaje esté multiplexado, la totalidad del mensaje avanzard a menor velocidad. Por lo
tanto, un grado de multiplexacién muy elevado puede conducir a un aumento de la latencia
de los mensajes.

La disponibilidad y flexibilidad de los canales virtuales dio lugar a la apariciéon de varias
técnicas de conmutaciéon hibridas. Estas técnicas han sido motivadas por un intento
de combinar las ventajas de varias aproximaciones basicas, ademas de obtener mejoras en
aspectos distintos a la latencia y la productividad, aspectos como la tolerancia a fallos, la
fiabilidad, etc.

La conmutacién de circuitos segmentada es una aproximacién que mezcla wormhole
con conmutacién de circuitos. En wormhole, el flit de cabecera que contiene la informacién
de encaminamiento establece un camino a través de la red entre la fuente y el destino. Los
flits de datos se transmiten de forma segmentada a lo largo del camino, inmediatamente
después del flit cabecera. Si la cabecera no puede avanzar, el mensaje queda bloqueado, y
los recursos ocupados por este mensaje también. Pues bien, en conmutaciéon de circuitos
segmentada, antes de comenzar a viajar los flits de datos, el flit cabecera establece el camino
completo entre la fuente y el destino. Una vez que el camino esta establecido, comienzan a
viajar los datos.

La ventaja fundamental de que viaje solo el flit de cabecera es una mayor flexibilidad. Por
ejemplo, en caso de quedar bloqueado tendria posibilidad de volver sobre sus pasos y reinten-
tar el encaminamiento por algin camino alternativo. La diferencia basica con conmutacién
de circuitos es que el camino esta constituido por canales virtuales y no por canales fisi-
cos. Cuando finalmente el flit de cabecera alcanza el destino, tiene que enviar un flit de
reconocimiento para que los datos comiencen el viaje de manera segmentada.

Esta técnica introduce una mayor latencia al tener que establecer el camino completo antes
de comenzar a transmitir datos, pero hereda las ventajas de ser una técnica orientada a
la conexién, ya que una vez establecida la conexién, el camino queda libre para los datos,
pudiendo asegurar a partir de ese instante la latencia de la transmisién.

Las caracteristicas de ATM ya fueron comentadas al inicio del presente Capitulo (pagina 68),
donde se expusieron sus ventajas e inconvenientes como técnica capaz de dar soporte a la QoS,
pero pensada para redes de drea extensa (WANSs) y con graves deficiencias para entornos de
tipo LAN/SAN. En este entorno, es posible el utilizar el control de flujo de manera eficiente
dada la longitud de los enlaces, reduciendo el tamafio de los buffers e impidiendo la pérdida
de informacién que nos genera la multiplexacién estadistica en ATM. Ademds la mayoria de
los conmutadores ATM comerciales tienen latencias muy elevadas en comparacién con los
encaminadores desarrollados para multicomputadores, degradando las prestaciones de las
aplicaciones.
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Una vez realizado un recordatorio de varias técnicas de conmutacién, y a modo de resumen,
en la Tabla 4.2 se muestran sus caracteristicas en cuanto a la Unidad de Control de Flujo
(UCF) utilizada, estar o no orientada a la conexién y por tanto ser capaz o no de soportar
garantia de QoS.

‘ Técnica de conmutacién U.C.F. Orientado a la conexién QoS ‘

Conmutacién de circuitos mensaje si si
Conmutacién de paquetes paquete no no
ATM célula si si

Virtual Cut-Through paquete no no
Wormbhole flit no no

Conm. de circuitos segmentada flit si si

Tabla 4.2: Caracteristicas de las técnicas de conmutacion.

De estas caracteristicas se pueden extraer algunas consecuencias. La primera es que para
poder garantizar valores de latencia o jitter acotados en las conexiones multimedia, es nece-
sario emplear un esquema orientado a la conexion. Las técnicas de conmutacién que reservan
recursos sobre la marcha, como wormhole o virtual cut-through, no son apropiadas, porque
el tiempo que un mensaje puede permanecer bloqueado esperando la liberacién de un recurso
ocupado, no esta acotado.

Por otro lado, tanto los mensajes de control como el trafico best-effort se pueden beneficiar de
técnicas que proporcionan baja latencia, como wormhole o virtual cut-through. En cambio,
en este caso, un esquema, orientado a la conexién no es apropiado, pues la alta latencia que
conlleva la fase de establecimiento de la conexién puede ser un orden de magnitud superior
a la latencia obtenida con conmutacion wormhole.

Teniendo en cuenta las necesidades de cada trafico y las posibilidades de cada técnica de
conmutacién se puede realizar la siguiente clasificacién que puede verse en la Tabla 4.3. Se
puede observar que no existe ninguna técnica que satisfaga las necesidades de todos los tipos
de trifico, es decir que sea apropiada para el trafico multimedia y a la vez dé soporte al
trafico de control y al trafico convencional best-effort.

Un buen compromiso consistiria en utilizar una técnica hibrida [47]. Los flujos de datos se
transmitirfan mediante alguna técnica orientada a la conexién (conmutacién de circuitos,

Tipos de trafico Caracteristicas Técnica de conmutacién
mds apropiada
Flujos multimedia Jitter acotado Conmutacién de circuitos
Tolerancia a la latencia inicial ATM
Flujos largos Conm. de circuitos segmentada
Mensajes de control Jitter no acotado Conmutacién de paquetes
Tréfico best-effort Baja latencia media Virtual cut-through
Flujos cortos Wormbhole

Tabla 4.3: Tipos de trafico y técnicas de conmutacién mas apropiadas.
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ATM, PCS), de manera que primero se establece una conexién entre origen y destino, y
por ella se transmiten los datos. Los mensajes de control y el trafico best-effort emplearian
wormhole o virtual cut-through. Ademds, los recursos utilizados por cada técnica de con-
mutacién han de estar separados, o bien se han de utilizar dos técnicas de conmutacién que
sean capaces de compartir los recursos. Esto es, se deberian utilizar dos técnicas compatibles
a nivel hardware.

Habra que tener en cuenta las compatibilidades hardware, pero también los estudios rea-
lizados sobre el rendimiento de estas técnicas de conmutacién, ideadas para entornos de
multiprocesadores, en entornos COW. Por ejemplo, en entornos de multiprocesadores la
técnica de conmutacion wormhole con la implementacién de un pequeno nimero de canales
virtuales [40], se ha mostrado claramente superior a virtual cut-through [51]. Por este motivo
lo implementa el encaminador empleado en el Cray T3E [145]. En cambio, en un entorno
COW es virtual cut-through la que obtiene una mayor productividad, ya que las tradicio-
nales desventajas de virtual cut-through, como son las necesidades de mayores buffers y la
sobrecarga generada en la paquetizacién de los datos desaparecen [126, 48|.

En concreto, en el disefio del Encaminador Multimedia se ha optado por el empleo de Pi-
pelined Circuit Switching (PCS) [44], debido a varios motivos:

= Su simplicidad

= Puede combinarse ficilmente con wormhole o virtual cut-through
» Utiliza control de flujo para prevenir la pérdida de datos

= Requiere poco espacio de buffers asociado a cada canal virtual

= La sobrecarga introducida por la informacién de control es mucho menor que en ATM

Por estas razones, PCS parece mis adecuado que ATM para integrar un encaminador en un
solo chip, y proporcionar soporte para un entorno LAN.

En cuanto a la técnica de conmutacién seleccionada para transmitir los mensajes de control,
se ha preferido virtual cut-through sobre wormhole porque dichos mensajes de control
suelen ser pequenos. Wormhole y virtual cut-through se comportan de forma idéntica en au-
sencia de contencién. Sin embargo, cuando aparece la congestién, virtual cut-through ofrece
mejores prestaciones porque los paquetes bloqueados se extraen de la red. Esto beneficia al
trafico multimedia porque reducird la interferencia con los flujos de datos. El principal incon-
veniente respecto a wormhole es la necesidad de buffers lo bastante grandes como para poder
almacenar paquetes enteros. Como los paquetes con mensajes de control serdn en su mayoria
pequenos, esto no supone un problema. Cuando haga falta transmitir mensajes largos de
trafico best-effort, dichos mensajes pueden dividirse en pequenos paquetes de tamano fijo.
Esto no introduce ninguna sobrecarga adicional, puesto que los modernos niveles software de
mensajes, como AM [169] o FM [127], ya fraccionan los mensajes en trozos de tamano fijo,
con el objeto de segmentar su transmision a través del interfaz de red, e incrementar asi las
prestaciones obtenidas.

Por otro lado, se ha demostrado que, cuando se trata de entornos NOW/COW, un encami-
nador virtual cut-through ofrece las mismas o incluso mejores prestaciones que otro basado
en wormhole, con una menor complejidad de implementacién [48, 49]. Por ejemplo, puesto
que los enlaces son largos, wormhole necesita buffers grandes en este entorno para realizar
la transmisién de forma segmentada (técnica denominada segmentacion del canal, channel
pipelining [154]), y aprovechar asi totalmente el ancho de banda del canal [25]. M4s aun, la
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longitud de los enlaces estd limitada por el tamano de los buffers [25]. Por el contrario, con
virtual cut-through, aun cuando los buffers han de tener capacidad como para almacenar uno
o varios paquetes completos, su tamafio no condiciona la longitud de los enlaces. Ademads,
el control de flujo en redes wormhole con segmentacién del canal, y canales virtuales es re-
lativamente complejo, debido a que la unidad de control de flujo es el flit [150]. En cambio,
con virtual cut-through el control de flujo se simplifica, debido a que trabaja sobre paquetes
completos, en lugar de sobre flits.

4.2.3. Organizaciéon de los buffers

Cuando se establece una conexién, se reserva un canal virtual en cada enlace perteneciente al
camino entre origen y destino. Con el objeto de poder soportar un gran niimero de conexiones
simultdneas, necesarias en un entorno de soporte a aplicaciones multimedia (ver Seccién 4.1),
los buffers de cada enlace deben organizarse como un gran conjunto de canales virtuales. Se
asignara uno por conexién, con el objeto de considerar los requisitos de QoS de cada flujo
de informacién de forma independiente del resto.

Cuando los canales fisicos se multiplexan en un nimero elevado de canales virtuales, el re-
tardo del encaminador se incrementa drasticamente. Esto se debe a los retardos introducidos
por el multiplexor y el controlador de los canales virtuales. Ademads, el drea de silicio dedi-
cada a buffers se incrementa riapidamente con el nimero de canales virtuales. Mas aun, los
crossbar completamente demultiplexados llegan a ser prohibitivos al aumentar el nimero de
canales virtuales. Por tanto, hace falta una organizacién distinta de los buffers si se desea
soportar un gran nimero de canales virtuales.

Si se considera unicamente el espacio dedicado a buffers, los buffers centrales son la mejor
opcion, puesto que todos los enlaces comparten esos buffers. Pero esta organizacion tiene
algunos inconvenientes:

1. Introduce cuellos de botella, y limita en gran medida el niimero de puertos del enca-
minador.

2. El control de flujo se hace mas complejo.

3. Aunque seria posible combinar los buffers centrales con otros a la entrada, esto sélo
es eficiente cuando la mayor parte de los datos puede ser transmitida de inmediato,
sin necesidad de almacenamiento en los buffers centrales. En nuestro caso, esto no es
posible, porque habra ocasiones en que debamos retrasar la transmisién de algunos
paquetes, en favor de otros datos de mayor prioridad.

4. Puesto que el espacio dedicado a buffers es comin a todos los enlaces, puede ocurrir
que la ocurrencia de rafagas en uno de ellos agote el espacio disponible para otros
enlaces, provocando pérdidas de informacién o retrasos elevados debido al control de
flujo. En cualquier caso, se produciria una pérdida de QoS en las aplicaciones.

Por estos motivos, una organizacién del encaminador basada en buffers centrales no resulta
adecuada para los propésitos perseguidos por el MMR.

Los buffers a la salida han sido los preferidos tradicionalmente en conmutadores para LANs
y WANS, pues son normalmente mas eficientes que a la entrada porque eliminan el tiempo
de espera de cabeza de linea (HOL-blocking), y ademds la provisién de garantias de QoS es
mis sencilla en esta organizacién. Sin embargo, los paquetes entrantes deben ser procesa-
dos inmediatamente para decidir el buffer de salida donde deben almacenarse. El problema
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principal que tiene esta organizacion de buffers es que existe contencién entre los paquetes
entrantes por los buffers de salida. Cuando llegan varias rafagas de datos por distintos enla-
ces de entrada, y van destinadas al mismo enlace de salida, aparece la contencién, y pueden
llegar a descartarse algunos paquetes. Esto ocurre incluso si todos los datos son de alta prio-
ridad. Para este problema existen varias soluciones, como se comenté en la Seccién 3.3: uso
de una organizacién de buffers multipuerto, muy cara y compleja, o la aceleracion del cross-
bar con respecto a los enlaces de E/S, inviable en la préictica dada la elevada frecuencia de
funcionamiento de los enlaces actuales. Otra opcién consiste en aplicar control de flujo. Sin
embargo, el control de flujo es muy complicado cuando solo se emplean buffers a la salida.

El enfoque tradicional utilizado en los encaminadores tipo wormhole utiliza buffers situados
en los enlaces de entrada. Esta organizacion simplifica considerablemente el control de flujo
y es capaz de conseguir latencias bajas para cargas bajas y medias. Sin embargo, presenta
dos problemas graves cuando se emplea en un entorno LAN/SAN:

1. Sufre de bloqueo de cabeza de linea (HOL-blocking) cuando a la red se le aplica una
carga media-alta, como ya se comenté en la Seccién 3.3. En dicha Seccién también se
senalaron soluciones propuestas a este problema, como el empleo de canales virtuales
independientes para cada conexién, o el uso de una organizacién VOQ (Virtual Output

Queuing).

2. El retardo de ida y vuelta de la informacién de control de flujo implica el uso de
grandes buffers con el objeto de prevenir pérdidas de datos cuando los enlaces son
largos, si se emplea control de flujo tipo stop-and-go [25]. Esto se puede solucionar
empleando control de flujo basado en créditos [89], al precio de aumentar el trifico de
control, perdiendo ancho de banda 1til para el trafico de usuarios. Esta sobrecarga se
podra amortizar mejor empleando unidades de control de flujo de tamano elevado.

El Encaminador Multimedia MMR empleara buffers a la entrada, pues son los empleados ori-
ginalmente en las técnicas de conmutacién que se implementardn en el encaminador (PCS y
virtual cut-through) y facilitan el control de flujo. Pero puesto que los pequetios buffers FIFO
utilizados en multicomputadores resultan ineficientes para trabajar en entornos LAN/SAN,
sera necesaria una organizacion alternativa que posibilite el manejo de cientos de conexiones
simultdneas. Ademads, se debe evitar el problema del HOL-blocking, que limita severamente
la productividad maxima del encaminador [87].

Tradicionalmente, los canales virtuales se han organizado como un conjunto de colas unidas
por un multiplexor. Esta organizacién es adecuada para un numero reducido de canales
virtuales, pero ya no resulta viable si se incrementa el niimero de canales virtuales a unos
cientos por cada enlace fisico.

En el Encaminador Multimedia, los canales virtuales se organizan como un conjunto de
mdédulos de memoria RAM entrelazados segin un esquema, simple, al estilo del empleado en
computadores vectoriales y segmentados [75, 72]. Cada médulo de memoria tiene un puerto
de entrada y otro de salida. Cada flit se almacena como un conjunto de palabras consecutivas
en memoria. Los flits que pertenecen al mismo canal virtual se almacenan en conjuntos de
posiciones de memoria adyacentes. Antes de transmitir cada flit, se transmite una palabra
de control indicando el nimero de canal virtual al cuil pertenece el flit. Las palabras de
control se distinguen de las de datos mediante un bit de control, como en [25]. El nimero
de canal virtual se emplea para direccionar el buffer correspondiente dentro de la memoria
RAM. Después de almacenar cada palabra, la direccién se incrementa autométicamente. El
entrelazado se lleva a cabo mediante los bits menos significativos. E1 nimero de médulos de
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Figura 4.2: Organizacién de los buffers en el MMR.

memoria y el tamano de los flits se seleccionan de manera que concuerden con el tiempo de
acceso a memoria en ciclos de reloj.

La organizacién de buffers propuesta se muestra en la Figura 4.2. La direccién de lectura
que se necesita para recuperar los flits la proporciona el planificador de enlaces, una vez que
la planificacién para ese ciclo ha sido calculada. Debe senalarse que una palabra puede ser
leida tan pronto como sea almacenada, sin tener que esperar a la recepcién del flit completo.
De esta forma, se puede segmentar la transmision al nivel de palabra. El tiempo de acceso a
memoria incrementa la latencia en unos pocos ciclos de reloj, pero las aplicaciones multimedia
normalmente toleran bien la latencia.

En el Encaminador Multimedia se va a evitar la pérdida de informacién debida a desbor-
damiento de los buffers mediante el empleo de control de flujo. El esquema escogido es el
denominado control de flujo basado en créditos. Se ha preferido frente al control de flujo
tipo stop-and-go, usualmente empleado en redes de multicomputadores, por varios motivos:

s El retardo de la informacién de control de flujo a través de los enlaces hace necesario
el empleo de buffers de tamano elevado por cada canal virtual, lo que, dado el elevado
numero de canales virtuales que se planea soportar en el MMR, elevaria de forma
considerable su complejidad hardware y su tamano en area de silicio.

= Es necesaria una mayor sobrecarga de control, como se vera mas adelante. Sin embargo,
puesto que los flujos multimedia son muy largos, el tamano de la unidad de control de
flujo o flit se puede hacer lo suficientemente grande como para amortizarla.

= Se puede argumentar que hasta que la informacién de control de flujo llega al emisor,
los enlaces permanecen inutilizados perjudicando la tasa de utilizacién de los mismos.
Sin embargo, el control de flujo se establece por cada canal virtual, y no por cada
enlace fisico. Por tanto, al existir un gran nimero de ellos, la probabilidad de que haya
al menos uno preparado para transmitir (es decir, con créditos disponibles) es bastante
elevada, especialmente con cargas medias-altas.

El control de flujo basado en créditos consiste en lo siguiente. El emisor dispone de un
cierto niimero de créditos, que se corresponde con el nimero de buffers? libres en el receptor.

2Cada buffer se entiende con capacidad para una unidad de control de flujo o flit.
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Este nimero de créditos se decrementa cada vez que se transmite un flit. El receptor envia
un crédito al emisor cada vez que consigue enviar un flit.

Esta técnica puede ser menos eficiente que stop-and-go porque por cada flit que se transmite,
se requiere el envio de un crédito en la direccién opuesta. Para reducir esta sobrecarga de
control, se deben emplear tamanos de flit grandes. El tamano de flit es un parametro que
habra que calibrar.

Ademads, otra ventaja del uso de flits grandes es que posibilitard basar el disefio del encamina-
dor en un crossbar multiplexado, asi como utilizar algoritmos sofisticados en la planificacién
de los enlaces y el conmutador. Esto se vera con mas detalle en las siguientes secciones.

Sin embargo, el uso de flits de gran tamano también plantea nuevos problemas. Los flits
grandes incrementan la latencia y los requerimientos de espacio de almacenamiento. La
latencia puede reducirse si se segmenta la transmisién de los flits con una granularidad
menor, por ejemplo, a nivel de phit®.

4.2.4. Organizacién del conmutador

La mayoria de conmutadores se implementan como crossbars. Existen varias organizaciones
posibles: multiplexados, parcialmente multiplexados y completamente demultiplexados [51].

Un crossbar completamente demultiplexado conecta entre si todos los canales virtuales
de entrada con todos los canales virtuales de salida. Esto es viable si se tienen pocos canales
virtuales y pocos enlaces, pero si el nimero de canales o de enlaces crece, es necesario buscar
alternativas. El problema se agudiza si consideramos que el ancho de palabra interno del
conmutador suele ser de 8 o 16 bits. La Figura 4.1 (pdgina. 71) representa una configuracién
de este tipo.

Una alternativa es un crossbar multiplexado, es decir, un crossbar con tantos puertos
como enlaces de E/S tenga el encaminador. La tasa de datos que atraviesan el conmutador
estd limitada por el ancho de banda de los enlaces fisicos, mientras que los canales virtuales
desacoplan los recursos de buffers del enlace fisico. De esta manera, la utilizacién del canal
permanece elevada, y la construccién de tales crossbars resulta viable. Por contra, ahora es
necesario el arbitraje tanto en los puertos de entrada como en los de salida.

Y por 1dltimo, cabe la posibilidad intermedia, el crossbar parcialmente demultiplexado,
donde existe una entrada en el crossbar por cada canal virtual de entrada, pero sélo hay una
salida por enlace fisico. De esta forma, el arbitraje se limita a las salidas del conmutador.
Estas dos ultimas posibilidades se ilustran en la Figura 4.3.

Como se ha puesto de manifiesto, la organizacién basada en crossbar completamente demul-
tiplexado llega a ser prohibitiva cuando tenemos un nimero elevado de canales virtuales.
Incluso para un nimero relativamente pequenio de canales virtuales, se suelen emplear cross-
bars multiplexados. Por tanto, el Encaminador MMR utilizard un crossbar multiplexado.

Como se ha senalado con anterioridad, el principal inconveniente de un crossbar multiplexado
consiste en que se necesita arbitrar cada vez que un canal de entrada cambia de un canal
virtual a otro. El arbitraje se requiere en el lado de la entrada para seleccionar un canal
virtual de cada enlace fisico de entrada. También es necesario un arbitraje en el lado de la
salida porque varios canales virtuales pueden solicitar el mismo enlace de salida.

Puesto que el diseno de algoritmos de algoritmos de arbitraje del conmutador y de los enlaces
apropiados para el MMR es uno de los objetivos principales de esta Tesis Doctoral, se va a

3Un phit es la cantidad de informacién que puede transmitirse en paralelo a través de un enlace
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Figura 4.3: Organizaciones alternativas del crossbar de un conmutador.
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dedicar el Capitulo siguiente a su descripcion detallada. En este Capitulo se va a describir
su funcionalidad a grandes rasgos, para completar la descripcién general de la arquitectura
de encaminador propuesta.

Debe hacerse notar que el arbitraje puede ocultarse durante la transmisién del flit anterior,
si los flits son lo bastante grandes. Este es precisamente el caso del MMR. Ademds, de esta
manera, la sobrecarga introducida por la reconfiguracién del crossbar se amortiza sobre una
mayor cantidad de datos.

Una, caracteristica interesante de los crossbar multiplexados es que no son necesarios los
buffers a la salida. Como los puertos de salida del conmutador van conectados directamente
a los enlaces de salida, los flits se transmiten directamente a través del conmutador y del
correspondiente enlace de salida. Sin embargo, pueden ser necesarios unos buffers con ca-
pacidad para unos pocos phits para segmentar la transmision de informacién a través del
conmutador y del enlace. Por 1ltimo, serd necesario un serializador en el caso de que el
camino de datos interno sea mas ancho que los enlaces fisicos externos.

Una vez definidos la situacién y disposicién de los buffers, y la configuracién del switch fabric,
queda practicamente completa la arquitectura propuesta para el Encaminador Multimedia
MMR. Un esquema de la misma se muestra en la Figura 4.4.

Los buffers que soportan los canales virtuales se organizan de la forma descrita la Sec-
cién 4.2.3, en médulos denominados Memoria del Canal Virtual (MCYV). Hay pequetios
buffers de tamano de un phit que van almacenando los flits que llegan. Sin pérdida de gene-
ralidad, se asume que el tamano de phit es igual al tamano de palabra. En caso contrario,
habria un deserializador encargado de empaquetar varios phits en una sola palabra. Los phits
de control se decodifican, ejecutando la accién correspondiente: incrementar un contador de
créditos, seleccionar la direccidn inicial de memoria para almacenar un flit que llega, etc.
Los buffers de phits son lo bastante profundos como para ser capaces de almacenar todos los
phits que puedan llegar durante la decodificacién de un phit de control (esto es, durante el
célculo de la direccién de memoria donde deben de almacenarse esos phits). Los buffers de
phit también permiten un procesamiento rapido de las sondas y reconocimientos cuando se
establece una conexién.

Junto con los médulos de memoria que implementan los buffers se haya el Planificador del
Enlace, que lleva a cabo el arbitraje entre los distintos canales virtuales que comparten cada
enlace fisico. Los planificadores de cada enlace funcionan en paralelo, obteniendo uno o mas
canales virtuales candidatos a transmitir un flit a través del crossbar. La informacion relati-
va a estos canales virtuales candidatos se pasa al Planificador del Conmutador, médulo
encargado de calcular una planificacién del crossbar libre de conflictos. Estos médulos, junto
con las alternativas para su diseno e implementacién, seran objeto de un estudio mas de-
tallado en el Capitulo siguiente. En los siguientes puntos se detallara el funcionamiento del
resto de médulos.

4.2.5. Transmision de paquetes y flits

El arbitraje en un conmutador con buffers a la entrada y crossbar multiplexado es dificil de
realizar si las peticiones llegan de forma asincrona, sobre todo si se pretende ofrecer garantias
de QoS a los flujos de informacion. En ese caso, las peticiones deben almacenarse y sincro-
nizarse de manera que se dé preferencia a las peticiones de mayor prioridad, aunque lleguen
mis tarde. Ademds, cuando un enlace de entrada dado gana el arbitraje para transmitir el
siguiente flit, tiene que esperar hasta que el enlace de salida correspondiente queda libre,
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Figura 4.4: Arquitectura del Encaminador Multimedia MMR.

incluso si ya ha acabado de transmitir el flit anterior. En consecuencia, se desperdicia una
parte del ancho de banda.

Por consiguiente, con el objeto de aprovechar completamente el ancho de banda del con-
mutador y de los enlaces, a la vez que simplificar el disefio del encaminador, el MMR asig-
nard sincronamente los puertos del conmutador y los canales de salida a los canales virtuales
con peticiones pendientes.

La transmision de flits se organiza como una secuencia de ciclos de flit. Durante cada uno
de éstos, todos los enlaces de entrada con flits listos comienzan transmitiendo una palabra
de control con el identificador del canal virtual al que pertenece el flit. Después, transmiten
sincronamente un flit a través del crossbar y los enlaces de salida. De manera simultdnea se
lleva a cabo el arbitraje para asignar los puertos del conmutador y los enlaces de salida para
el siguiente ciclo de flit.

Una vez que ha finalizado la transmisién del flit en curso, se reconfigura el crossbar. Es-
ta operacién requiere un sélo ciclo de reloj. Durante la reconfiguracién, no se transmiten
flits de datos. E1 MMR aprovecha este ciclo para las transmisiones de sondas de encamina-
miento, sondas en retroceso (backtracking), en el caso de que el retroceso esté permitido, y
reconocimientos para el establecimiento de conexiones que puedan haber pendientes.

Una vez que el crossbar se ha reconfigurado, comienza la transmisién del siguiente flit,
es decir, empieza el siguiente ciclo de flit. Hay que resaltar que, aunque dentro de cada
encaminador la transmisién es sincrona, diferentes encaminadores trabajan asincronamente
entre si.

Los mensajes de control y de trafico best-effort se transmiten empleando conmutacién virtual
cut-through, es decir, se evita el establecimiento de conexiones que multiplican la latencia
de estos mensajes de manera importante. Cuando un mensaje es mayor que un flit, se divide
en paquetes de tamano fijo, tal y como se ha explicado anteriormente. La unidad de control
de flujo en virtual cut-through es un paquete. Dado el gran tamano de los flits que se
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emplean en la transmisién de flujos multimedia, se asume que el tamano de paquete es igual
a un flit. Por tanto, las unidades de control de flujo tienen el mismo tamano en PCS y en
virtual cut-through, con lo que el disefio del encaminador se simplifica. Las cabeceras de los
paquetes se encaminan tan pronto como llegan a un encaminador, a través de la unidad de
encaminamiento.

El uso de canales virtuales por parte de las transmisiones no multimedia se hace de la
siguiente manera. Por un lado, para transmitir los mensajes de control se empleard un canal
virtual especifico, de un modo similar al que se emplea en el encaminador MediaWorm [173].
Y puesto que han de tener prioridad sobre los demds tipos de trafico, se asigna siempre la
maxima, prioridad a los flits que circulan por este canal a la hora de realizar el arbitraje.
En el MMR, se ha dedicado el canal virtual 0 a este uso. Puesto que este canal virtual va
a ser empleado por todos los mensajes de control que circulen por el mismo enlace fisico,
independientemente del puerto de salida, se puede pensar que el HOL-blocking puede afectar
sus prestaciones. Sin embargo, puesto que la utilizacién de este canal va a ser baja, debido
a la baja frecuencia con que se generan los mensajes de control, y debido a que los mensajes
se van a transmitir con la maxima prioridad, es poco probable que esto suceda. De todas
formas, esto ha de verificarse a la hora de evaluar las prestaciones del encaminador.

Por otro lado, para la transmisién de mensajes best-effort y con el objeto de garantizarles
una buena productividad, se van a dedicar tantos canales virtuales como puertos de salida
tenga el encaminador. Asi, los mensajes dirigidos a puertos de salida distintos, emplearan
canales virtuales diferentes. Esto es, se implementa una organizacién Virtual OQutput Queuing
mediante canales virtuales para la transmisién de los mensajes best-effort. Ademads, y puesto
que este trafico no debe afectar a las prestaciones de los demads tipos de trafico soportados, a
los flits best-effort se les asignara siempre un valor de prioridad minimo, con el objeto de que
tUnicamente utilicen la capacidad de transmisién no aprovechada por los flujos multimedia
y los mensajes de control. La idea es que cuando no haya trafico multimedia ni de control
para transmitir, la capacidad del enlace se aproveche transmitiendo trafico best-effort.

4.2.6. Unidad de encaminamiento

La Unidad de encaminamiento, como su propio nombre indica, se encarga de ejecutar el
algoritmo de encaminamiento. La misién de este algoritmo es determinar el camino
seguido por las sondas cuando se establece una conexidn, y por los paquetes best-effort y de
control en su avance a través de la red.

Un algoritmo completamente adaptativo puede ayudar considerablemente a encontrar un
camino libre cuando la red se congestiona o cuando algunas regiones estin muy cargadas.
Sin embargo, el encaminamiento completamente adaptativo puede producir bloqueos. Este
problema es dificil de resolver, especialmente cuando la topologia de la red es irregular, y
no tiene mas restricciones que la de ser conexa. Sin embargo, ya existe una propuesta de
un algoritmo completamente adaptativo para redes wormhole con topologia irregular [148,
151]. Este algoritmo necesita dos canales virtuales por enlace, y también es vilido para
conmutacién virtual cut-throughy PCS. Por tanto, lo emplearemos para encaminar paquetes
mediante conmutacién virtual cut-through.

En cambio, para PCS podemos incrementar la flexibilidad de encaminamiento si empleamos
algoritmos con backtracking. Estos algoritmos evitan los bloqueos liberando los recursos
que fueron previamente reservados cuando la cabecera se bloquea debido a que no hay
recursos disponibles. Al establecer las conexiones, emplearemos Exhaustive Profitable
Backtracking (EPB) [61]. Este algoritmo lleva a cabo una busqueda exhaustiva sobre los
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caminos minimos de la red hasta que encuentra un camino véalido, o hasta que la sonda
retrocede hasta el nodo fuente. Para evitar explorar dos veces los mismos caminos, cada
canal virtual tiene asociado un registro histérico con los enlaces de salida que ya se han
explorado.

El proceso de establecimiento de conexiones de PCS se verd ligeramente modificado en el
Encaminador MMR. En PCS una conexién se establece encaminando una sonda desde el ori-
gen al destino. Esta sonda contiene informacién de control asi como la direccién destino [62].
En el MMR, ademsds, la sonda lleva informacion acerca de los requisitos de ancho de banda.
Cada vez que la sonda se encamina con éxito, se reservan algunos recursos en el encaminador
correspondiente. En particular, se reservan un canal virtual y sus buffers asociados (al igual
que en PCS), y ademds se establece una reserva de ancho de banda para la conexién. Esto
iltimo se vera con mas detalle en el siguiente apartado. Una vez que la sonda alcanza el
nodo destino, se devuelve un reconocimiento a la fuente, siguiendo el mismo camino que la
sonda, pero en sentido contrario. Cuando la fuente recibe este reconocimiento, la conexién
estd establecida. Si la sonda no puede reservar ningiin camino, puede llegar a retroceder
hasta el nodo fuente.

La unidad encaminamiento mantiene las correspondencias de canales (channel map-
pings) entre los canales virtuales de entrada y salida para las conexiones establecidas. Los
canales virtuales se especifican mediante el canal fisico al que pertenecen, y el ntimero de
canal virtual dentro del mismo. Es necesario mantener correspondencias directas e inversas
entre canales. Las directas se necesitan para hacer avanzar los flits de datos, mientras que las
inversas son utilizadas por las sondas en retroceso y por los reconocimientos. Estas corres-
pondencias también se emplean para propagar informacién de estado (por ejemplo, créditos,
modificaciones dindmicas en la reserva de ancho de banda, etc.).

4.3. Algoritmos de planificacion de recursos

La red debe de proporcionar mecanismos para garantizar los requerimientos de QoS de dis-
tintas aplicaciones. El encaminador MMR soporta una abstracciéon de una conexién virtual
llevada a cabo mediante canales virtuales. Se emplea un protocolo flexible de reserva de re-
cursos, junto con cierto soporte para modificar las caracteristicas de conexiones ya existentes,
mediante palabras de control.

Los distintos tipos de QoS se garantizan mediante dos tipos de mecanismos:

1. El control de admisién de conexiones.

2. Mecanismos de vigilancia durante la transmisién de los datos, situados en los encami-
nadores, en los interfaces de red o en ambos.

El soporte para ofrecer garantias de QoS dentro del encaminador MMR se implementa como
las soluciones a tres problemas basicos:

1. Reserva del ancho de banda
2. Planificacion de los enlaces

3. Planificacion del conmutador
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El esquema de reserva de ancho de banda adjudica una porcién adecuada del mismo
para cada conexién al tiempo que ésta se establece, mientras que el algoritmo de planificacién
del enlace garantiza que el ancho de banda reservado, y solo el reservado, estd disponible
durante la transmisién de los datos.

La planificacion de los enlaces tiene como objeto atender las necesidades tanto del trafico
multimedia como del best-effort. En concreto, sus objetivos son:

1. Satisfacer los requisitos de QoS del trafico multimedia
2. Adjudicar el ancho de banda sobrante a los paquetes best-effort

3. Maximizar la utilizacién del enlace

En cuanto a la planificacién del conmutador, su finalidad es tratar de minimizar los con-
flictos internos por causa de los puertos del encaminador, entre las conexiones planificadas.
Un algoritmo de planificacién del conmutador pobre ofrece una baja utilizacién del ancho de
banda a través del encaminador, y por tanto, provoca una baja utilizacién de los enlaces.

Es decir, los algoritmos de planificacién de enlaces y conmutador actiian de manera conjunta
para satisfacer las garantias de QoS en funcién de la reserva hecha por parte de las conexiones
multimedia. Son quienes se encargan de repartir efectivamente el ancho de banda disponible
entre las distintas conexiones, en funcién de su reserva.

Las estrategias de planificacion del conmutador y de los enlaces deben actuar de una manera
estrechamente acoplada para utilizar el ancho de banda de la manera més efectiva posible.
El mayor desafio en un encaminador MMR, de un solo chip es que estas estrategias deben
tener implementaciones ripidas y compactas, aunque el hecho de emplear flits grandes y
simultanear el cilculo de la planificacién con la transmisién de flits permite tener un margen
de trabajo relativamente amplio.

En los siguientes apartados se va a tratar el problema de la reserva de ancho de banda por
parte de los flujos de datos. Para ello, es necesario concretar de qué modo éstos especifican
sus necesidades de acuerdo con sus caracteristicas. El problema de la planificacion de enlaces
y conmutador se tratard con mds detalle en el Capitulo siguiente, donde se describiran
diferentes alternativas para su diseno.

4.3.1. Caracteristicas de los flujos de datos

A grandes rasgos, y tomando como referencia la clasificacién hecha por el ATM Forum [8], los
flujos de datos multimedia se suelen clasificar como de caudal constante (CBR, constant
bit rate) o caudal variable (VBR, variable bit rate). Las conexiones CBR son relativamente
faciles de manejar. Los requisitos de ancho de banda pueden ser satisfechos si se reserva el
ancho de banda necesario al establecer la conexién.

El caso de las conexiones VBR es mds complejo de manejar. Cuando se establece una conexién
VBR, una aplicacién puede tener un conocimiento de los requerimientos de ancho de banda
medios y miximos exacto o sélo aproximado. Por ejemplo, es posible calcular el ancho de
banda medio y miximo que necesita una pelicula comprimida que estd almacenada, pero
no lo es si se trata de una transmisiéon en tiempo real de video comprimido. En ese caso,
Unicamente se puede estimar.

Los flujos de datos que necesitan QoS pueden experimentar un jitter excesivo durante su
transmision. Los fragmentos que llegan a su destino demasiado tarde, normalmente son
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descartados. Pero en algunas aplicaciones, no toda la informacion es igual de importante.
Por ejemplo, en el caso del video MPEG [12], las tramas de tipo I son mds importantes que
las de tipos B o P, porque estas ultimas necesitan informacion codificada en las primeras. En
este caso, es posible establecer prioridades distintas para tramas distintas. Otra posibilidad
consiste en asignar prioridades distintas a diferentes trozos de informacién dentro de cada
trama [37]. Las prioridades pueden emplearse a la hora de reservar ancho de banda o de
planificar los enlaces.

Por 1ltimo, hay conexiones “fiables” y “no fiables”. Las conexiones fiables son aquellas que
no intentan utilizar mas ancho de banda del que han reservado. En otro caso, se trata de una
conexién no fiable. Entonces, se necesitan comprobaciones sobre la marcha (mecanismos
de vigilancia, o Control de Pardmetros de Uso en la nomenclatura de ATM) para
garantizar que una conexién no supera su parte de ancho de banda de la red, de manera que
la red pueda seguir ofreciendo sus niveles de QoS al resto de conexiones.

4.3.2. Detalles de implementacion

El ancho de banda de los enlaces y de los puertos del conmutador se divide en ciclos de
flit. Estos ciclos se agrupan en “vueltas” o frames. El nimero de ciclos de flit que hay en
una vuelta es un multiplo entero K (K > 1) del nimero de canales virtuales que tiene cada
enlace fisico.

El ancho de banda de una conexién se reserva como un niimero entero de ciclos de flit. Estos
ciclos de flit seran asignados a la conexién durante cada vuelta, segiin los vaya pidiendo.
Por tanto, un mayor valor de K proporciona una mayor granularidad para reservar ancho de
banda. Sin embargo, el jitter podria llegar a incrementarse, porque las vueltas tardan mas
en acabar. Por tanto, el valor que se selecciona para K es un compromiso entre flexibilidad
y jitter.

La estructura de datos empleada para soportar decisiones rapidas de planificacién consiste
en un conjunto de vectores de bits de estado, donde cada bit estd asociado con un solo
canal virtual. Estos vectores de bit proporcionan informacién sobre diferentes condiciones
para todos los canales virtuales del encaminador. Por ejemplo, se pueden considerar los
vectores de estado que se muestran en la Tabla 4.4.

Conexiéon CBR Flits disponibles
Ancho de banda CBR servido | Buffer de entrada lleno

Conexion VBR Créditos disponibles
Ancho de banda VBR servido

Tabla 4.4: Posibles vectores de bits de estado en el MMR.

Los bits de estos vectores se van actualizando cuando cambia el estado del canal virtual
correspondiente. Por ejemplo, si en un canal virtual dado no hay créditos, y llega uno proce-
dente del siguiente encaminador, el bit correspondiente del vector “créditos disponibles” se
actualiza.

Los bits de estado estan asociados a los canales virtuales a la entrada. Puede que hagan falta
las correspondencias entre canales para poder actualizar los bits de estado. Por ejemplo,
cuando llega un crédito hay que buscar el canal virtual de entrada que corresponde con el
canal virtual de salida por el que ha llegado el flit.
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Estos vectores de bits de estado pueden simplificar de forma considerable la ejecucién con-
currente del algoritmo de planificacién de los enlaces a través de los puertos. Por ejemplo,
en cada enlace fisico de entrada se puede determinar rapidamente el conjunto de canales
virtuales de entrada que hay en ese enlace con flits y créditos disponibles, servicio CBR
pedido y no servido del todo en la vuelta actual, simplemente calculando el “Y” légico de
los vectores de estado correspondientes. De manera andloga, se puede calcular rapidamente
el conjunto de canales que satisfacen otras condiciones.

4.3.3. Reserva del ancho de banda

Tal y como se ha apuntado previamente, cuando se estd estableciendo una conexién en el
encaminador MMR, el nodo fuente genera una sonda de encaminamiento que lleva informa-
cién sobre los requerimientos de ancho de banda. La sonda intenta establecer una conexién
construyendo un camino desde la fuente hacia el destino, reservando a su paso el ancho de
banda en los enlaces, y los buffers correspondientes.

Si la reserva de recursos se lleva a cabo con éxito, la conexién queda establecida, y se admite
la peticién. Si los recursos necesarios no estdn disponibles en algin punto del camino, la
conexion falla, y se liberan todos los recursos reservados hasta ese momento. Si se utiliza una
buisqueda con vuelta atrds (backtrack), se pueden seguir otros caminos a través de la red.

Para conexiones CBR, este mecanismo es sencillo de implementar. La sonda debe trans-
portar informacién sobre el ancho de banda que necesita la conexién ¢, medido en ciclos
de flit por vuelta: lo llamaremos BW,. Cada enlace de salida L necesita tener asociado un
registro resBWp, que lleve la cuenta del nimero total de ciclos de flit por vuelta que han
sido reservados hasta el momento. Este registro se incrementa en BWS, cuando se admite
una conexion, y se decrementa en esa misma cantidad cuando dicha conexién se libera.

Una conexiéon CBR ¢ sélo puede ser admitida si se cumple la siguiente condicién:

resBWr, + BW;, < numero de ciclos de flit en una vuelta (4.1)

Para las conexiones VBR, el problema es més dificil de resolver. Algunas conexiones VBR
envian un flujo de datos continuo, pero la cantidad de datos por unidad de tiempo varia
con el tiempo. Este podria ser el caso de flujos de audio comprimido. Otras conexiones VBR
envian rafagas de datos de tamafo variable, pero no envian datos entre rafagas. Este seria
el caso de las tramas de video comprimido. Para poder tratar con los diferentes requisitos
de las conexiones, una sonda que establezca una conexién VBR v llevard los anchos de
banda permanente BWy, y pico BW,’ para esa conexién. En el caso de que se trate de
un flujo continuo de datos, el ancho de banda permanente puede hacerse igual al ancho de
banda medio que requiere esa conexién. En el caso del trafico a rafagas, el ancho de banda
permanente puede establecer también como el ancho de banda medio, o bien ponerse a cero.
El significado del ancho de banda pico es evidente en ambos casos. Estos valores pueden ser
estimados, seglin el conocimiento de que se disponga del comportamiento de la conexién.

Para soportar la reserva de ancho de banda para conexiones VBR, cada enlace de salida
necesita dos registros asociados: resBWy, mantiene el nimero de ciclos de flit por vuelta que
han sido reservados (es el mismo registro que en el caso de conexiones CBR), y resBWpy,
almacena el ancho de banda pico total requerido por todas las conexiones que utilizan el
enlace L. Estos contadores se incrementan y decrementan respectivamente con los valores de
BW,, y BW}, cuando las conexiones se establecen y se eliminan.

Una conexién VBR v solo se aceptard si se camplen dos condiciones:
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resBWrp, + BW,, < numero de ciclos de flit en una vuelta (4.2)
resBWpr, + BW, < CF x numero de ciclos de flit en una vuelta (4.3)

Es decir, en cada enlace de salida L, el registro resBW, lleva la cuenta del ancho de banda
reservado para conexiones CBR y para el ancho de banda medio o permanente de las cone-
xiones VBR. El segundo registro asociado a cada enlace de salida L, resBWpy,, almacena
la cantidad acumulada de ancho de banda consumido por los picos de las conexiones VBR
admitidas.

El pardmetro CF' se denomina factor de concurrencia. Este pardmetro se almacena en un
registro separado, y su valor se establece durante la inicializaciéon del encaminador. Hay que
hacer notar que el mecanismo de reserva propuesto no garantiza que la conexién obtendra el
ancho de banda pico en caso de necesidad. Si se proporcionase tal garantia, se podria des-
perdiciar una gran parte del ancho de banda. Sin embargo, ese ancho de banda sera asignado
a esa conexién con una cierta probabilidad. Esa probabilidad depende del factor de con-
currencia, CF'. Un factor de concurrencia mayor significa que el ancho de banda del enlace
serd compartido entre mas conexiones VBR, decrementando asi la probabilidad de cumplir
con las garantias de QoS. El factor de concurrencia es un compromiso entre las garantias de
QoS y el niimero de conexiones que pueden ser atendidas concurrentemente para optimizar
la utilizacién de los enlaces.

El protocolo de control de admisién en el MMR es similar al empleado en redes ATM. La
diferencia principal consiste en que en el MMR, el control de flujo evita que los flits sean
descartados. Ademads, los buffers de flit son relativamente pequenos, provocando una réapida
propagacion de la informacién de control de flujo. Finalmente, el control de flujo puede
propagarse hasta el interfaz de red del nodo fuente, limitando la inyeccién de nuevos flits.
La implementacién de politicas de vigilancia dentro del MMR solamente es necesaria si no
hay control en el interfaz, y se permiten conexiones no fiables.

Por ultimo, senialar que empleando palabras de control a lo largo de una conexion, se pueden
variar dindmicamente los requisitos de ancho de banda de la misma. Esto puede iniciarse
en el interfaz fuente de una conexién, en respuesta a eventos externos o al rendimiento ac-
tual experimentado por la conexién. La respuesta puede implicar un cambio en la tasa de
transmision de datos, el descarte selectivo de paquetes de datos, o la limitacién de la inyec-
ci6n. Empleando comandos de control similares a los de Myrinet [25], se puede encapsular
la gestion dindmica del ancho de banda dentro del mecanismo de control de flujo.

La idea es que las funciones complejas de control del ancho de banda se implementen en los
interfaces de red o en la CPU del nodo fuente, donde se puede obtener mas flexibilidad, para
que los encaminadores se mantengan compactos y rapidos.
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Capitulo 5

Algoritmos de Planificacion en el
MMR

En el Capitulo anterior, se ha introducido brevemente la mision de los algoritmos de pla-
nificacién dentro de la concepcion global del Encaminador Multimedia MMR. Su misién
fundamental consiste en adjudicar a cada conexién establecida a través del MMR el ancho
de banda reservado, cumpliendo asi con sus requisitos de Calidad de Servicio (QoS).

Como también se ha senalado, el MMR basa su arquitectura en un crossbar multiplexado
con buffers situados a la entrada. Ello es debido a que el gran nimero de canales virtuales
soportados hace inviable el uso de un crossbar demultiplexado.

El hecho de que el nicleo que posibilita el avance de los paquetes, el crossbar, disponga
tinicamente de un puerto por enlace fisico, hace necesario un arbitraje tanto entre canales
virtuales que comparten enlace fisico, como entre canales virtuales de diferentes enlaces. En
el primer caso, se trata de decidir cudl de esos canales va a ocupar un puerto de entrada al
crossbar, mientras que en el segundo se trata de resolver conflictos por el uso de los puertos
de salida del mismo. Esta idea es similar a la propuesta por Stiliadis y Varma en [158, 157]
(ver Seccién 3.4). Al primer arbitraje se le denomina planificacién del enlace mientras
que el segundo es la planificacién del conmutador.

En el caso del MMR, se van a tener en cuenta las necesidades de QoS de cada flujo de
datos a la hora de disenar los algoritmos de arbitraje. Los algoritmos de planificacién del
enlace tienen como misién seleccionar uno o varios canales virtuales por cada enlace fisico
para pasarlos al planificador del conmutador. La seleccién se llevara a cabo considerando las
necesidades de QoS de cada conexién. La misién del planificador del conmutador es calcular
un emparejamiento libre de conflictos entre los puertos de entrada y de salida del crossbar,
partiendo del conjunto de canales virtuales “candidatos” facilitado por los planificadores de
enlace. Este algoritmo debe maximizar la productividad en términos de ser capaz de trasegar
la mayor cantidad de informacién posible, pero teniendo en cuenta que las garantias de QoS
de las distintas conexiones han de ser respetadas.

Los siguientes apartados tratardan con mas detalle los algoritmos implicados en la planificacién
del trafico en el MMR, exponiendo diferentes alternativas para su diseno.
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Figura 5.1: Representacién conceptual del funcionamiento del Planificador del Enlace.

5.1. Algoritmos de planificacién de enlaces

En el Encaminador Multimedia MMR, se implementan un ntiimero relativamente elevado de
canales virtuales para proporcionar recursos independientes a los distintos flujos multimedia
que atraviesan el Encaminador. Puesto que el fabric de interconexién estd multiplexado,
en cada ciclo de flit solamente se puede transmitir un flit por enlace fisico. De ahi que sea
necesario adoptar algin criterio para decidir a qué canal virtual se le va a adjudicar el uso
del puerto del crossbar.

El objetivo del algoritmo de planificacion de enlace es precisamente implementar di-
cho criterio en la forma del arbitraje entre los distintos flujos de datos que comparten un
enlace fisico. El arbitraje debe realizarse teniendo en cuenta las necesidades de QoS de los
flujos multimedia, con el objeto de maximizar la utilizacién del enlace a la vez que respe-
tando las garantias de QoS del triafico multimedia. Ademds, se debe procurar adjudicar el
ancho de banda sobrante al trafico convencional best-effort que pueda coexistir con los flujos
multimedia.

La planificacién de los enlaces debe realizarse como un paso previo a la planificacién del
conmutador. Hay que recordar que la misién de éste 1ltimo es encontrar un emparejamiento
libre de conflictos entre los puertos de entrada y de salida del crossbar, que maximice la
productividad a la vez que garantiza la QoS de los flujos multimedia. Debido al elevado
nimero de canales virtuales soportados en el MMR, seria inviable que el planificador del
conmutador tuviese en cuenta a todos y cada uno de los canales virtuales con flits listos para
transmitir. Por tanto, el planificador de enlaces seleccionard por cada enlace fisico, un cierto
numero (pequefio) de canales virtuales “candidatos” sobre los que trabajard el algoritmo de
planificacién del conmutador (ver Figura 5.1). Esta seleccién se realizard segin un criterio
de prioridad dindmica (biased priority). A los flits en cabeza de cada canal virtual se
les asocia un valor de prioridad que se ird actualizando con el tiempo, de la, manera que se
describirad posteriormente. Para cada ciclo de flit, se seleccionara el canal virtual cuyo flit de
cabeza tenga el valor de prioridad mas elevado.

Para maximizar las posibilidades de encontrar un emparejamiento que maximice la utilizacién
de los enlaces, se amplia la seleccién a un conjunto de C' canales virtuales candidatos, aquellos
cuyos flits de cabeza tengan los mayores valores de prioridad. El valor de C' se mantiene
pequeno, entre 1 y el ndmero de puertos del crossbar. De esta manera, el planificador del
conmutador dispondra de mads opciones para calcular el emparejamiento de forma que se
maximice la utilizacién media del crossbar, pero sin llegar a la complejidad excesiva de
considerar todos los canales virtuales activos en un momento dado.
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En parrafos anteriores se ha apuntado que las prioridades que se asocian a los flits de cabeza,
de cada canal virtual van a variar con el tiempo, en una manera similar a otros algoritmos
propuestos en la literatura [58, 32, 92]. La idea es calcular la prioridad como una funcién de
la QoS requerida por la conexién y de la QoS que realmente esta recibiendo. De esta manera,
se relaciona la QoS que la conexién solicité en su momento, con una estimacién del tipo de
servicio que realmente esta recibiendo. Asi, la prioridad estd relacionada directamente con
las necesidades de servicio de las aplicaciones.

La operacién de actualizacién acopla el efecto del planificador (medido por ejemplo, como
el retardo en cola), con la demanda de QoS (por ejemplo, ancho de banda requerido). Esto
distingue esta aproximacion de otros mecanismos como contadores de antigiiedad, que tratan
a todas las conexiones por igual, sin tener en cuenta sus requisitos de QoS. Mediante los
mecanismos ideados siguiendo este razonamiento inicial, se consigue que la prioridad de las
conexiones evolucione mas rapidamente cuanto mayores sean sus requerimientos de QoS,
esto es, cuanto més exigentes sean.

Como se indicé en el Capitulo 4, el Encaminador Multimedia estda disenado para soportar
otros tipos de trafico ademas de los flujos multimedia. Estos son el trafico best-effort con-
vencional, y el trafico de control. Es necesario por tanto integrar de alguna manera a estos
tipos de trafico en el sistema de prioridades disenado para planificar los enlaces del MMR.
Para ello, hay que analizar que prestaciones se espera ofrecer a cada tipo de tréfico.

En primer lugar, el trafico best-effort no requiere de ninguna garantia de QoS. Unicamente
se persigue alta productividad y baja latencia medias, pero no debe interferir en ningin
momento con las garantias de QoS que se ofrecen a las conexiones multimedia. La idea es
que este tipo de trafico ocupe el ancho de banda de los enlaces que no llegan a ocupar los
flujos multimedia. Por tanto, en el sistema de prioridades, a los flits de tipo best-effort se
les va a asignar un valor de prioridad minimo, que ademads no crezca con el tiempo. De esta
forma, los flits best-effort seran elegidos como candidatos en un enlace cuando no haya flits
pertenecientes a conexiones multimedia listos para ser transmitidos en dicho enlace.

El caso de los mensajes de control es opuesto. Estos mensajes son muy cortos, y suelen
aparecer con baja frecuencia, por lo que apenas ocupan ancho de banda, pero deben de ser
retransmitidos lo antes posible hacia su destino, pues pueden variar el comportamiento de
los flujos multimedia, o bien, modificar el uso de los recursos de la red. Por ello, se les asigna
un valor de prioridad méaximo, asegurando asi que siempre serdn elegidos como candidatos
de primer nivel en cada enlace fisico que atraviesen. Esto maximiza las posibilidades de
atravesar el crossbar con un retardo minimo.

Una vez establecido el marco general de la planificacién del enlace, se van a presentar algunos
algoritmos de cdlculo de la prioridad basados en estas ideas, junto con algunos detalles de
implementacién que han de ser tenidos en cuenta.

5.1.1. Prioridad basada en ancho de banda

En una conexién tipo CBR, los requisitos de QoS estian directamente relacionados con la
reserva de ancho de banda. Por tanto, se puede calcular la prioridad de un flit como el cociente
entre el retardo experimentado en cola por el mismo, y el tiempo entre llegadas de flits
consecutivos establecido para la conexién (IAT o Inter Arrival Time). Esta es precisamente
la idea del algoritmo IABP (Inter Arrival Biased Priority) [104]. Matemdticamente, se puede
expresar asi:

retardo en cola
IAT

prioridad = (5.1)
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El algoritmo funciona de la siguiente forma. Cuando un flit tarda en ser transmitido, su
retardo en cola crece, y por tanto asi lo hace también su prioridad. Pero el ritmo de creci-
miento del valor de la prioridad serd tanto mas rapido cuanto mayores sean los requisitos de
ancho de banda de la conexién. De esta manera, el mecanismo acopla el efecto introducido
por el planificador (el retardo en cola) con una medida de las demandas efectuadas por la
aplicacién (ancho de banda). Cuando el impacto negativo del planificador crece, también lo
hace la prioridad, actualizdndola con el tiempo, y con velocidades diferentes. Esto es, las
conexiones de mayor ancho de banda (que generan los flits mds rdpidamente, con menor
separacién entre si) ven incrementada su prioridad mds rdpidamente.

Esta aproximacién también es véalida para conexiones VBR. En este caso, los requerimientos
de ancho de banda se pueden expresar en media, o irdn varidndose dindmicamente mediante
palabras de control.

En el primer caso, se tomaria el tiempo medio entre llegadas para el calculo de la prioridad.
Esto provocard que algunos flits disfruten de mds prioridad de la necesaria (cuando la fuente
transmita por debajo de esa media) mientras que otros se vean perjudicados por necesitar una
prioridad més alta (cuando la fuente transmita algin pico de trifico). Un efecto beneficioso
de esto puede ser el suavizado de los picos en el trafico.

En el segundo caso, se puede aprovechar el conocimiento de las caracteristicas del trafico
generado para variar sobre la marcha los requisitos de la conexién. Esto sucede por ejemplo,
con trafico de video comprimido MPEG-2 [12]. Tal y como se verd posteriormente con mayor
detalle, cuando se trate de los tipos de trafico empleados en la evaluacion de prestaciones,
el trafico de video MPEG-2 consiste a grandes rasgos en la transmisiéon de una secuencia de
imégenes. Cada una de esas imigenes tiene unos requisitos de ancho de banda diferentes. En
ese caso, cuando la fuente vaya a inyectar una imagen en la red, conoce cudnto ancho de banda
va a ocupar, y por tanto, puede comunicarlo a los encaminadores mediante una palabra de
control. Asi, a los flits de cada imagen se les tratard de forma adecuada a sus necesidades: los
flits pertenecientes a imigenes con mayores requerimientos veran incrementada su prioridad
con mias rapidez que aquellos flits pertenecientes a imdgenes con menores requerimientos.

5.1.2. Prioridad basada en jitter

Una segunda posibilidad para la funcién de actualizacién de la prioridad es el algoritmo
denominado JBP Jitter-Biased Priority [104]. Segin este algoritmo, la prioridad de un flit
se calcula como el cociente entre el jitter experimentado por el flit hasta ese instante, més el
Jjitter acumulado para la conexién, y el tiempo entre llegadas establecido para la conexién.
El jitter acumulado no es mas que la suma de todas las diferencias de retardo sucesivas.
Expresado matematicamente seria algo asi:

jitter acumulado + jitter actual

IAT

prioridad = (5.2)

La idea detras de este algoritmo es hacer que los flits de una conexién experimenten el mismo
tiempo de servicio, y por tanto se minimice el jitter. Con ese objeto, esta aproximacién reduce
la prioridad de un flit si todavia es demasiado pronto para ser transmitido, con respecto al
retardo medio experimentado por los flits anteriores de la conexién. Cuando el flit haya
experimentado un retardo igual o superior a la media de la conexién, verd incrementada
su prioridad con una velocidad que depende de los requerimientos de ancho de banda de la
conexién.
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Figura 5.2: Diagrama de bloques del algoritmo IABP.

Cuando finalmente, el flit se transfiere a través del crossbar, el retardo sufrido a través del
encaminador se registra, y se actualiza el valor del jitter acumulado para esa conexion.

5.1.3. Detalles de implementacién

Las funciones de prioridad anteriormente comentadas necesitan de una circuiteria asociada
a cada canal virtual, pues es necesario calcular y actualizar el valor de la prioridad para los
flits en cabeza de cada canal virtual, en cada ciclo de flit. Debido al elevado niimero de éstos
que implementa el MMR, hay que tener muy en cuenta la complejidad de estos médulos,
pues pueden hacer inviable la consecucién de un diseno compacto y rapido.

En concreto, y tanto para IABP como para JBP, es necesario almacenar el retardo experi-
mentado por cada flit, bien para emplearlo directamente (caso del TABP) o para calcular el
jitter (caso del JBP). Esto hace necesario disponer de un contador por cada flit almacenado
en el MMR. También es comun la necesidad de un registro por conexién que almacene el
IAT de la misma. Y en ambos casos es necesario implementar un divisor para calcular el
cociente que da el valor de la prioridad.

Ademads, en la implementacién del JBP seria necesario mantener por cada conexién un regis-
tro para almacenar el jitter acumulado por la misma, otro registro para mantener el retardo
sufrido por el dltimo flit transmitido, y la circuiteria necesaria para implementar la diferencia
entre este retardo, y el experimentado hasta el momento por el flit que estd actualmente a
la cabeza de la cola, en espera de ser transmitido. Asi se calcularia el jitter que sufriria el
flit actual. Y todavia es necesario un sumador para actualizar el valor del jitter acumulado
cuando el flit sea transmitido.

En las Figuras 5.2 y 5.3 se muestran sendos diagramas de bloques de la implementacién de
ambos algoritmos. Se muestra tinicamente la circuiteria necesaria para los flits en cabeza de
cada canal virtual. Por lo tanto, faltan en dichos esquemas los contadores que almacenan el
retardo experimentado por cada flit dentro del encaminador.

Respecto al algoritmo TABP, tinicamente es necesario disponer para cada canal virtual del
registro que almacena el tiempo entre llegadas de los flits de la conexién. Este valor lo deter-
mina, la fuente de la conexion, y puede incluirse en la sonda de establecimiento de la conexién.
Si se trata de un flujo VBR, la conexién puede variar sus requerimientos dindmicamente, lo
cual se traducird en una modificacién de este registro. La implementacién se limita a calcular
el cociente entre el retardo experimentado por el flit en la cola del MMR, almacenado en un
contador que avanza con cada ciclo de reloj del encaminador, y el IAT, dando como resultado
el valor de la prioridad.
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Figura 5.3: Diagrama de bloques del algoritmo JBP.

Por el contrario, el algoritmo JBP necesita de mas circuiteria auxiliar, como puede compro-
barse en la Figura 5.3. Ello es debido a que es necesario calcular una estimacion del jitter
sufrido por el flit actual, que ha de sumarse con el valor del jitter acumulado para la cone-
xién para componer el “dividendo” del cociente que dard el valor de la prioridad. El registro
que almacena dicho “dividendo” aparece etiquetado como “Registro 1”7 en la Figura. En
resumen, se puede observar que la implementacién de este algoritmo requiere de 3 registros,
un sumador y un restador (o una tnica unidad que realice las dos funciones) adicionales
sobre la circuiteria que necesita TABP. Los registros “Jitter acumulado” y “Ultimo retardo”
seran actualizados cuando el flit en cabeza de este canal virtual resulte planificado para su
transmision a través del crossbar.

Es evidente que la complejidad de implementacién del algoritmo JBP es algo mayor que
la del algoritmo IABP. En el Capitulo siguiente, dedicado a evaluar las prestaciones de la
arquitectura de encaminador propuesta en esta Tesis y sus opciones de diseno, se compararan
las prestaciones de ambos algoritmos, y se determinard si el incremento en complejidad
introducido por JBP se traduce en una mejora importante de prestaciones que justifiquen el
mayor coste.

Sin embargo, hay un elemento importante en ambos algoritmos que incrementa de manera
muy notable la complejidad del circuito de cédlculo de la prioridad. Se trata del divisor
necesario para calcular el cociente de las magnitudes especificas de cada algoritmo con el
TAT de la conexién. Un divisor es un elemento caro y complejo de implementar, y por tanto,
seria interesante idear alguna forma de reemplazarlo por algin mecanismo mas simple y
menos costoso de implementar. Se trataria de aplicar el mismo razonamiento introducido
por TABP y JBP, pero sustituyendo la divisién por alguna otra operacién mds simple de
implementar y mas rapida.

Conceptualmente, IABP es un algoritmo més sencillo e intuitivo que JBP. Ademsds, se ha
demostrado que el Encaminador Multimedia con el algoritmo IABP como planificador de
enlaces, ofrece mejores prestaciones que si se emplea el algoritmo JBP [104]. Por todo ello,
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Figura 5.4: Diagrama de bloques del algoritmo SIABP.

se ha escogido la idea que introduce IABP como punto de partida para la realizacién de un
algoritmo de planificacién de enlaces mas eficiente en términos de hardware. A continuacién
se describe el nuevo algoritmo.

En IABP, se relaciona el retardo experimentado por el flit en cabeza de cada canal virtual
con sus necesidades de ancho de banda expresadas como el tiempo entre llegadas de dos flits
consecutivos de la conexi6én. En el nuevo algoritmo, denominado SIABP (Simple-IABP), el
valor de la prioridad de cada flit en cabeza se calcula de forma diferente. El retardo en cola
del flit, al igual que sucede en TABP, se almacena en un contador que se incrementa en cada
ciclo, esto es, el retardo en cola se expresa como un nimero entero de ciclos del encaminador.

Pero ahora la funcién de prioridad evoluciona de la siguiente forma. El valor inicial de la
prioridad es el ancho de banda requerido por la conexién. En lugar de representarlo mediante
el TAT, se emplea el nimero de slots por vuelta reservados para dar servicio al ancho de banda
medio de la conexién. Esta magnitud es siempre un valor entero. Hay que hacer notar que
calcular el cociente entre el retardo en cola y el IAT (como hace IABP) es equivalente a
calcular el producto entre el retardo en cola y el ancho de banda. Si se aproxima, el producto
con operaciones de desplazamiento, la implementacién se simplifica considerablemente. Lo
que se hace es desplazar a la izquierda el valor de prioridad (es decir, multiplicarlo por dos)
cada vez que el retardo en cola se hace mayor que 1, 2, 4, ..., 2", es decir, cada vez que un
bit del contador del retardo se pone a uno por primera vez desde la tltima vez que se puso
a cero. De esta forma, la QoS necesaria (representada por el valor inicial de la prioridad)
también se relaciona con la QoS recibida por el flit (el retardo en cola).

Para comprobar la mejora en simplicidad de implementacién del algoritmo STABP frente al
IABP se ha realizado una descripcién en VHDL [11] para ambos algoritmos.

En la Figura 5.2 ya se ha mostrado el diagrama de bloques del algoritmo IABP. En la
Figura 5.4 se muestran los bloques de hardware necesarios para el nuevo mecanismo de
calculo de la prioridad. Al igual que TABP, STABP necesita del contador para almacenar el
retardo del flit en cola. Sin embargo, STABP almacena los requisitos de ancho de banda de la
conexién de manera diferente, pues utiliza el niimero de slots especificado para la reserva de
ancho de banda en la sonda de establecimiento de la conexién en lugar del TAT. La ventaja
es que se trata de una magnitud entera.

Ademds, para calcular las prioridades, el algoritmo TABP emplea un médulo divisor estandar,
mientras que el STABP emplea un médulo especial denominado médulo STABP. Los pines
de entrada y salida de este mdédulo se muestran en la Figura 5.5 y un esquema de su ldgica
interna se muestra en la Figura 5.6, para valores de prioridad de 4 bits. Este médulo se
encarga de efectuar los desplazamientos cuando sean necesarios. Se ha comprobado que
mediante registros de 16 bits se puede representar sin problemas el rango de prioridades
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Figura 5.6: Ligica interna para el médulo STABP de 4 bits.

necesario [26).

Estos médulos se han sintetizado con la herramienta de diseno Synopsis [10], para obtener
detalles de la implementacién. El proceso de sintesis ha empleado las librerias proporcionadas
por Europractice, MIETEC 0.35 ym. La implementacion del algoritmo TABP se bas6 en un
divisor entero de 32 bits, proporcionado por el kit de diseno DesignWare [9], para obtener
una estimacién a la baja de la complejidad del algoritmo IABP (éste estd formulado para
trabajar con magnitudes en punto flotante).

El retardo estimado para la légica IABP es de 155’87 ns, mientras que la implementacién
del STABP ofrece un retardo de 4’07 ns. Es decir, el algoritmo STABP ofrece un retardo 38
veces menor que la estimacién entera de TABP. En términos de area de silicio, la reduccién
es también espectacular: 272.56 ym para el STABP frente a los 6101.33 um que necesita el
TABP. Esto implica una reduccién de unas 22 veces en area de silicio.

De nuevo, en el Capitulo dedicado a la evaluacién de prestaciones se analizard si el ahorro en
términos de hardware que representa STABP sobre IABP, no se ve contrarrestado por una
pérdida en las garantias de QoS que reciben los flujos multimedia.

Una vez calculado el valor de la prioridad de cada flit en cabeza de cada canal virtual, es
necesario proceder a una ordenacién de los mismos para obtener aquellos canales virtuales con
mayor valor de prioridad. En este proceso, se han de enmascarar aquellos canales virtuales
que no dispongan de créditos para enviar un flit al siguiente encaminador. Para ello, se
hard uso de los vectores de bit de estado correspondientes (ver Seccién 4.3.2).

La ordenacién de un conjunto de valores que ocupan un numero relativamente elevado de
bits (los ultimos resultados obtenidos en el MMR se han realizado con valores de prioridad
de 16 bits [27, 26]), no es un problema trivial.

Existen diversas aproximaciones en la literatura para la implementacién mediante hardware
de las denominadas colas de prioridad [138, 176, 117, 23]. Estas colas almacenan en orden
de prioridad un conjunto de paquetes o punteros a paquetes, y estan ideadas para su uso en
conmutadores con buffers a la salida. La principal diferencia que impide su aplicacion directa
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Figura 5.7: Conmutador de comparacién para una red de ordenacidn.

en el entorno del MMR es que las colas de prioridad tratan con paquetes cuya prioridad es
estdtica, es decir, mediante algiin mecanismo se ha asignado un valor de prioridad a cada
paquete, y este valor permanece inalterable mientras el paquete permanece en el conmutador.
Por tanto, las operaciones criticas en estas colas son la adiccion o encolado de nuevos paquetes
en el lugar correspondiente de acuerdo a su prioridad, y la extraccion o desencolado del
elemento de mayor prioridad para su transmisién por el enlace de salida. El objetivo de
las propuestas que aparecen es que estas operaciones se puedan realizar en un orden de
tiempo constante, e independiente del tamafio de la cola y del niimero de niveles de prioridad
empleados [117].

Este no es el caso del MMR, donde las prioridades asignadas al flit de cabeza de cada canal
virtual se modifican en cada ciclo de flit, y por tanto el orden relativo entre los distintos
canales virtuales puede variar. Es decir, en el MMR, para cada ciclo de flit, es necesario
reordenar los valores de prioridad de todos los canales virtuales con posibilidad de enviar un
flit para obtener el conjunto de candidatos que se pasaran al planificador del conmutador.
En el peor de los casos, se dispone de tantos valores a ordenar como canales virtuales por
enlace fisico tiene el MMR, esto es, hay que ordenar cada ciclo de flit del orden de 100-200
valores de unos 16 bits cada uno.

La solucién para la ordenacién mediante hardware de un conjunto de valores pasa por el
empleo de una red de ordenacién (sorting network) [21]. Una red de ordenacién no es
mas que una clase especial de algoritmos de ordenacién, en los que la secuencia de compara-
ciones no depende de los datos. Esto las hace apropiadas para ser implementadas mediante
hardware.

Una red de ordenacién estd formada por un conjunto de elementos bésicos, los conmutado-
res/comparadores (C/C), interconectados segun cierto patrén, dependiente del tipo de red.
Un conmutador/comparador tiene dos entradas y dos salidas, y ejecuta una operacién de
comparacién/intercamio. En la Figura 5.7 se representa un esquema de un C/C. Las lineas
de entrada se denominan x e y, y las lineas de salida H y L. La ldgica interna de este elemento
es la siguiente:

si x>y
entonces
L=y, H=x
sino
L=x,H=y

Existen varios patrones para interconectar estos elementos de comparacién simples que pro-
ducen una ordenacién de los valores introducidos en las entradas. Por ejemplo, una de las
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Figura 5.9: Red de ordenacién por mezcla par-impar para 8 valores.

primeras redes de ordenacién propuestas es la red de ordenacion por mezcla par-impar (odd-
even sort merging network) [21]. En las Figuras 5.8 y 5.9 se muestran redes par-impar para
ordenar respectivamente 4 y 8 valores. La idea es, dada una secuencia desordenada de ntime-
ros, dividirla en dos mitades, los valores que ocupan los lugares pares en la secuencia inicial,
y los valores que ocupan los lugares impares. Estas dos mitades se ordenan, aplicando el
mismo criterio de forma recursiva, teniendo en cuenta que dos valores se ordenan con un
unico C/C. Finalmente, las dos mitades ordenadas se mezclan para obtener la secuencia
total ordenada. Esto se representa para N entradas en la Figura 5.10, donde aparecen dos
mddulos para ordenar N/2 valores, y una etapa final de mezcla.

Existen muchas otras formas de construir una red de ordenacién: biténica [21], por burbuja y
Shellsort [94], balanceada periddica [46], cada una con un orden de complejidad diferente (ver
Tabla 5.1). Como se puede observar, como minimo el orden de complejidad es O(n - log(n)?)
en cuanto al niimero de elementos C/C necesarios y O(log(n)?) en cuanto al niimero de
etapas, siendo n el nimero de entradas a la red, es decir, el nimero de valores a ordenar.
El primer pardmetro (nimero de elementos C/C) estd relacionado con el drea de silicio que
ocupard la red de ordenacién, mientras que el segundo (ndimero de etapas) lo estd con el
retardo en que se incurrird para obtener una ordenacién vialida.

Senalar que existe una propuesta de red de ordenacién de complejidad O(n-log(n)) en cuanto
al nimero de elementos C/C, la red AKS [13], pero su constante es tan grande que resulta
més lenta que las redes de complejidad O(n - log(n)?) para todos los tamafios de problema,
practicos.

En el caso del Encaminador Multimedia, el niimero de valores a ordenar es relativamente
elevado (del orden de 100-200). Por ejemplo, con una configuracién de 128 canales virtua-
les por enlace fisico, se debe implementar una red capaz de ordenar los 128 posibles valo-
res de prioridad. Empleando, una red de bisqueda biténica, ésta necesitaria del orden de
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Figura 5.10: Red de ordenacién por mezcla par-impar para N valores.

Algoritmo Nimero de etapas Numero de C/C
Par-impar O(n) O(n?)
Burbuja O(n) O(n?)
Biténica O(log(n)?) O(n - log(n)?)
Shellsort O(log(n)?) O(n - log(n)?)
Balanceada periédica O(log(n)?) O(% - log(n)?)

Tabla 5.1: Resumen de la complejidad de distintas redes de ordenacién.

log(128)% = 7? = 49 etapas, y 128 - log(128)? = 128 - 49 = 6272 comparadores. Un elemento
comparador de valores de 10 bits se puede implementar con un retardo menor de 1 nanose-
gundo, empleando tecnologia CMOS de 0.25 pm [113]. Por tanto, el retardo introducido por
un comparador de valores de 16 bits podria estimarse en 2 nanosegundos.

Segun lo anterior, el retardo consumido por esta fase se puede estimar holgadamente en
100 nanosegundos (esto es, 49 etapas, con 2 ns de retardo cada una), anadiendo la légica de
multiplexacién necesaria para implementar la ruta de datos. Para el caso de un Encaminador
con enlaces de 1.24 Gbps, y un ancho de palabra de 16 bits, el periodo de reloj interno es
de 12’9 ns. Por tanto, la fase de ordenacién para la obtencion de los candidatos supone algo
menos de § ciclos de reloj.

En [125] se propone una arquitectura capaz de ordenar un nimero indeterminado N de
valores mediante una red de ordenacién con un numero de entradas p fijo y pequeno. La
idea es aprovechar la estructura en fases de una red de ordenacién, para emplearla de forma
segmentada y obtener en varios pasos una ordenacién de todo el conjunto de N elementos.
Esta aproximacién podria reducir el area de silicio dedicada a la ordenacién, aunque no
hay que olvidar que es necesaria cierta logica de control para manejar las distintas fases
segmentadas.

Por otro lado, en el Encaminador Multimedia no interesa obtener la ordenacién de todos los
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Numero de candidatos Numero de C/C eliminados
c=1 12
C=2 4
C=4

Tabla 5.2: Reduccién en el nimero de elementos C/C sobre una red de ordenacién par-impar de 8

entradas, seglin el nimero de candidatos a extraer.

valores de prioridad, sino inicamente conocer cudles son los C valores méas prioritarios, siendo
C un valor entre 1 y el nimero de puertos del encaminador. Los canales virtuales a los que
corresponden esos C' valores de prioridad serdn los candidatos que se pasaran al planificador
del conmutador. Por tanto, para reducir la complejidad del circuito de ordenacién, se puede
“podar” éste, para obtener inicamente aquellas C' entradas més prioritarias. Hay que senalar
que se trata de una reduccién en términos de drea ocupada por el circuito, pues el niimero
de etapas necesarias para ordenar los valores no se puede reducir.

Por ejemplo, la red de ordenacién de la Figura 5.9, que ordena 8 valores, puede podarse tal
y como se muestra en la Figura 5.11, si Ginicamente se necesita un nimero C' (menor que 8)
de valores mas prioritarios. En dicha Figura se muestra como quedaria la red original una
vez “podada” convenientemente, para valores de C de 1, 2 y 4.

De los ejemplos mostrados en la Figura 5.11, se puede deducir que el nimero de elementos
C/C “podados” es inversamente proporcional a la relacién entre el niimero de candidatos
a obtener, y el numero total de canales virtuales. Esto es, cuando menor sea el nimero de
candidatos en relacién al niimero total de canales virtuales, mayor ntimero de elementos C/C
se pueden eliminar. En la Tabla 5.2 se muestra cudntos elementos C/C se eliminan en cada
caso de los mostrados en la Figura 5.11.

Una vez descrita la forma de planificar los enlaces en el Encaminador Multimedia, es el
turno de abordar cémo se tratan los candidatos seleccionados en este paso, para obtener una
planificacién del crossbar libre de conflictos, que maximice la productividad a la vez que
tenga en cuenta las garantias de QoS de las conexiones multimedia. Esta tarea corresponde
al algoritmo de planificacion del conmutador, que serd descrito en detalle en la siguiente
Seccién.

5.2. Algoritmos de planificaciéon del conmutador

Como ya se comento en el Capitulo anterior, el Encaminador Multimedia basa su arquitectura
en un crossbar multiplexado, con tantos puertos como enlaces fisicos tiene el Encaminador.
Dado que el MMR soporta un gran nimero de canales virtuales, en cada ciclo de flit, existen
varios canales virtuales por cada puerto de entrada con flits listos para ser transmitidos. El
algoritmo de planificacion de enlaces hace una primera seleccion entre todos estos canales,
atendiendo a criterios relacionados con los requisitos de QoS de las distintas conexiones, tal
y como se ha descrito en la Seccién anterior. Ahora bien, todavia pueden existir conflictos
por el uso de los puertos del crossbar entre los canales virtuales seleccionados.

En este punto es donde entra en juego el algoritmo de planificacién del conmutador. Su
misién es encontrar un emparejamiento libre de conflictos entre canales virtuales de entrada
y de salida, que cumpla dos objetivos:
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Figura 5.11: Reducciones sobre la red de ordenacién por mezcla par-impar para obtener distintos
numeros de candidatos.

1. Maximizar la utilizaciéon media del crossbar, con el objeto de trasegar la mayor cantidad
posible de informacién sin saturarse

2. Respetar en todo momento las garantias de QoS de las distintas conexiones multimedia

Como se ha puesto de manifiesto en el Capitulo 3, la inmensa mayoria de algoritmos de
emparejamiento propuestos hasta la fecha Unicamente tienen en cuenta el primer objetivo,
maximizar la productividad. En los ultimos anos, estdn apareciendo algunas propuestas en-
caminadas a cumplir ambos objetivos, pero no esta clara la posibilidad de ser implementados
en un encaminador simple de alta velocidad.

En este apartado se trata por tanto de describir varias propuestas de algoritmos de planifi-
cacion del conmutador, ideadas para la arquitectura de encaminador multimedia propuesta,
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que persigan cumplir con los dos objetivos marcados, a la vez que permitiendo una imple-
mentacién compacta y rapida.

La clave estd en considerar el “grado de competencia” por el uso de los enlaces de salida
con el objeto de maximizar productividad, a la vez que se aprovechan las prioridades calcu-
ladas por el planificador de enlaces para realizar emparejamientos que tengan en cuenta los
requerimientos de las conexiones en cuanto a QoS.

Esto se plasma en dos decisiones criticas que han de ser tomadas dentro del planificador: el
orden en que se examinan los puertos de salida para resolver los conflictos, y la politica de
arbitraje. El primero es importante porque cuando un puerto de entrada se empareja con un
puerto de salida, descarta las peticiones para el resto de sus candidatos. Esto puede modificar
el nimero de conflictos en otros puertos. Como resultado el orden en que se consideran los
puertos puede influir en el ntimero de peticiones satisfechas, y por tanto, en la utilizacién
del conmutador. Esto se va a plasmar en una funcién de ordenacién.

En cuanto a la politica de arbitraje, se trata de definir una funcién de arbitraje, que con-
sistird simplemente en aprovechar las prioridades calculadas para los flits por el planificador
de enlaces, y seleccionar en su caso el flit de mayor prioridad.

Los algoritmos que serdn descritos a continuacién comparten la funcién de arbitraje: se
trata de la definida en el parrafo anterior. Sin embargo, difieren en la funcién de ordenacion
planteada.

5.2.1. Algoritmo basado en el orden de los candidatos

La primera propuesta establece una funcién de ordenacién de puertos de salida en primer
lugar, por niveles, y en segundo lugar por niimero creciente de conflictos. Esto es, se con-
sidera que los candidatos méas prioritarios de cada enlace son los candidatos de nivel 1, los
segundos mas prioritarios son los candidatos de nivel 2, etc. Entonces, el algoritmo de pla-
nificacién trata de establecer los emparejamientos considerando en primer lugar dnicamente
los candidatos de nivel 1. Si quedan puertos por emparejar, pasa a considerar los candidatos
de nivel 2, y asi sucesivamente, hasta que se emparejen todos los puertos, o no se puedan
hacer mas emparejamientos.

Debido a que en este proceso se van considerando las peticiones segiin el orden establecido
por los niveles de candidatos, a este algoritmo de planificacion del crossbar se le ha bautizado
como COA (Candidate Order Arbiter) [28].

La idea adelantada en el parrafo anterior se plasma en el algoritmo descrito en la Figura 5.12.
En dicha descripcién no se han concretado las estructuras de datos auxiliares que emplea el
algoritmo. Es necesario organizar la informacién involucrada en el proceso de emparejamien-
tos de forma conveniente para agilizar el proceso.

En primer lugar, los planificadores de enlace generan la informacién de los canales virtuales
seleccionados como candidatos en el denominado vector de candidatos. Un ejemplo se
muestra en la Figura 5.13. Este vector contiene los valores de prioridad y el enlace de salida
requerido para cada candidato. Concretamente, en el ejemplo de la Figura, el candidato de
nivel 1, el mds prioritario, tiene un valor de prioridad de 55, y estd dirigido al puerto de
salida 0. El siguiente candidato en orden de prioridad, el de nivel 2, tiene una prioridad de
43, y estd dirigido al puerto de salida 2, etc.

Los planificadores de enlace generaran un vector de candidatos por cada enlace de entrada.
Con el objeto de que la informacién de estos vectores sea mds manejable, se representa en
forma de una matriz de seleccidn.
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Algoritmo de Planificacién COA:

Fase 1: Seleccién de candidatos Esta fase no es mas que la planifi-
cacion de enlace, que se ejecuta en paralelo en todos los enlaces y
da como resultado un conjunto de candidatos. Estos candidatos se
organizan de forma conveniente por niveles, para agilizar su empleo

en las siguientes fases.

Fase 2: Ordenaciéon de puertos Esta fase consiste en considerar los
puertos de salida primero por nivel, y dentro de cada nivel, en or-
den creciente de conflictos, para intentar maximizar la probabilidad
de emparejar el mayor niimero posible de entradas y salidas. De es-
ta manera, los puertos de salida con mas peticiones se seleccionan
los ultimos dentro de su nivel, puesto que esos puertos tienen méds
posibilidades de ser emparejados. Y se intenta realizar empareja-
mientos entre los candidatos mas prioritarios de cada enlace en
primer lugar, para poder maximizar las garantias de QoS. Una vez
agotados los candidatos de un nivel, si todavia hay puertos libres,
se pasa al siguiente nivel para intentar rellenar los “huecos” que
queden. Este proceso se repite para todos los niveles de candidatos.
En caso de que exista mas de un candidato para el puerto de salida

seleccionado en ese nivel, se aplicaria la tercera fase.

Fase 3: Arbitraje El arbitraje consiste en decidir, una vez seleccionado
un puerto de salida en la Fase 2, y en caso de que existan para él
distintos candidatos procedentes de enlaces de entrada diferentes,
cudl de esos canales de entrada va a emparejarse con él. El criterio

a emplear serd escoger al més prioritario.

Figura 5.12: Algoritmo de planificacién Candidate Order Arbiter (COA).

55143 | 21| 3 Prioridad

0 2 1 0 Puerto de Salida

1 2 3 4
Niveles

Figura 5.13: Algoritmo COA: Ejemplo de vector de candidatos con 4 candidatos.
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Figura 5.14: Algoritmo COA: Ejemplo de matriz de seleccién y vector de conflictos para un enca-
minador 4 x 4 y 2 niveles de candidatos.

Para un encaminador de N x N puertos, y C candidatos por enlace fisico (1 < C' < N),
la matriz de seleccion tendra N x C filas, y N columnas. Las primeras N filas de la matriz
almacenan las peticiones de los candidatos de mayor prioridad de cada puerto de entrada
(los candidatos de nivel 1). Las siguientes N filas almacenan las peticiones correspondientes
a los candidatos de nivel 2 de cada entrada, y asi sucesivamente. Esto es, la entrada (3, j)
estd activa si el flit de mayor prioridad de la entrada j requiere el puerto i. La informacion
para el resto de niveles de candidatos se almacena de forma andloga. De esta forma, se
tiene de forma compacta toda la informacién obtenida por los planificadores de enlaces.
En la Figura 5.14 se muestra un ejemplo de matriz de seleccién, para un encaminador de 4
puertos, y 2 candidatos. Las filas y columnas se etiquetan con el niimero de puerto de salida y
de entrada correspondientes, respectivamente. En dicha figura se puede observar como de los
candidatos seleccionados en el puerto de entrada 0, el mds prioritario (nivel 1) estd dirigido
al puerto de salida 0, mientras que el segundo mds prioritario (nivel 2) estd dirigido al puerto
de salida 1. Del mismo modo, el puerto de entrada 1 tiene dos candidatos, dirigidos a los
puertos de salida 3 y 1, respectivamente. Y asi con el resto de puertos de entrada. Puede
darse el caso de que para algin puerto de entrada sélo haya un canal virtual con flits listos
para transmitir. En tal caso, no existiria ningiin candidato de nivel dos para ese puerto.

De esta matriz, se extrae informacion del grado de competencia por los enlaces de salida
en cada nivel para forma el denominado vector de conflictos. Este vector tiene N x
C componentes, y almacena el nimero de entradas no nulas en cada fila de la matriz de
seleccién. Esto es, el vector de conflictos identifica el nimero de conflictos que hay por cada
puerto de salida. Asi, queda disponible la informacién necesaria para llevar a cabo la segunda
fase del algoritmo, la ordenacién de los puertos. Dentro de cada nivel, se considerarin en
primer lugar aquellos puertos de salida cuya posicién correspondiente en este vector tenga el
valor minimo. En caso de empate, se seleccionara uno de los puertos aleatoriamente. En la
parte derecha de la Figura 5.14 se muestra el vector de conflictos correspondiente a la matriz
de seleccion de la misma Figura.

Seguidamente, y con el objeto de clarificar su comportamiento, se va a mostrar paso a paso
una ejecucion del algoritmo descrito, para un encaminador 4 X 4, con 2 niveles de candidatos.
Se supone que los planificadores de enlaces han generado previamente los candidatos, cuya
informacién se refleja en la matriz de seleccién de la Figura 5.14. Por claridad, las casillas de
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Figura 5.15: Algoritmo COA: Ejemplo de ejecucién.

la matriz de seleccién activas se van a marcar con el valor de la prioridad del flit candidato
correspondiente, pues este valor serd necesario en la fase de arbitraje. El proceso consistird en
aplicar sucesivamente las fases 2 y 3 (ordenacién de puertos y arbitraje) hasta conseguir
emparejar todos los puertos posibles.

En primer lugar, el algoritmo trabaja sobre los candidatos de nivel 1 (parte superior de la
matriz). De ellos, escogerd aquel puerto de salida con menor nimero de conflictos (pero mayor
que 0, evidentemente). En la Figura 5.15-(a), hay dos puertos (1 y 2) que no tienen peticiones,
y por tanto, su valor en el vector de conflictos es 0, mientras que los otros dos puertos (0 y
3) tienen 2 conflictos cada uno. Por tanto, se ha de escoger aleatoriamente uno de ellos, por
ejemplo, el 3. Esta eleccién aparece senalada como RND en la Figura. A continuacién, dado
que para el puerto 3 hay dos peticiones, hay que aplicar la fase de arbitraje, para seleccionar
la mas prioritaria. Esto se senala con la etiqueta A. De este proceso, resulta elegido el
candidato proveniente del puerto de entrada 1. Esto es, el canal virtual correspondiente al
candidato mds prioritario del puerto de entrada 1, enviara su flit de cabeza al canal virtual
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Figura 5.16: Algoritmo COA: Planificacién obtenida tras la ejecucién del algoritmo.

correspondiente del puerto de salida 3. Cada emparejamiento conseguido se marca con un
sombreado oscuro en la Figura 5.15.

Cada vez que se realiza un emparejamiento, la matriz de seleccién debe de “limpiarse” descar-
tando aquellas peticiones que involucran a los puertos comprometidos en el emparejamiento
realizado. Por tanto, en este caso se deben limpiar las filas correspondientes al puerto de
salida 3, y la columna correspondiente al puerto de entrada 1, que aparecen rayadas en la
Figura 5.15-(a). Esto da como resultado la matriz de seleccién que se muestra en la Figu-
ra 5.15-(b). Obsérvese que también se ha recalculado el vector de conflictos.

De nuevo, hay que determinar el puerto de salida con menor ntimero de conflictos en este
primer nivel. Ahora es el puerto 0 el elegido, pues es el Gnico que todavia tiene peticiones en
este nivel de candidatos. De nuevo este puerto tiene dos candidatos, y hay que ejecutar la
fase de arbitraje. Resulta escogido el candidato de prioridad 55, que proviene del puerto de
entrada 0. De esta manera, se realiza el segundo emparejamiento, puerto de entrada 0 con
puerto de salida 0, y se limpian la columna y filas correspondientes (rayadas en la Figura).
Tras este paso, ya no queda ningin candidato en el primer nivel (la parte superior del vector
de conflictos queda igual a 0’s tras la pertinente actualizacién).

Si se considerase un Unico nivel de candidatos, el algoritmo terminaria en este punto. Se han
emparejado 2 puertos, con lo que los otros dos pares de puertos entrada/salida permane-
cerian desocupados durante este ciclo de flit, desperdiciando la mitad del ancho de banda
del crossbar. Ya que ese no es el caso, el planificador pasa entonces a considerar el nivel 2 de
candidatos, por si pudiera rellenar algin hueco mas. Puesto que quedan puertos libres, cabe
la posibilidad de realizar todavia algiin emparejamiento més, y mejorar asi la utilizacién del
crossbar.

Entonces, el proceso se repite para el sequndo nivel de candidatos. Ahora, s6lo hay un puerto
de salida con nimero de conflictos mayor que 0, el puerto 2, y por tanto se selecciona para
ser planificado (Figura 5.15-(c)). Puesto que hay un tdnico candidato para ese puerto, el
emparejamiento estd claro: puerto de salida 2 con puerto de entrada 3. Después de este paso,
la matriz de seleccion queda vacia, y el vector de conflictos es totalmente nulo, lo que indica
la finalizacién del algoritmo, y la obtencién de una planificacién valida. Esta planificacién se
muestra en la Figura 5.16.

Se puede comprobar como en esta ejecucién del algoritmo se han conseguido planificar 3 de
los 4 los puertos del conmutador, con lo que se pierde la cuarta parte del ancho de banda
del crossbar en este ciclo de flit. Ademads, de los 3 flits planificados para transmitirse, 2 son
los mas prioritarios de sus respectivos enlaces de entrada, lo que implica que el planificador
tiene en cuenta las necesidades de las aplicaciones en cuanto a QoS.
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Algoritmo de Planificacién CCA:

Fase 1: Seleccién de candidatos Es idéntica al algoritmo anterior.

Fase 2: Ordenacién de puertos Esta fase consiste en considerar los
puertos de salida en orden creciente de conflictos, para intentar
maximizar la probabilidad de emparejar el mayor nimero posible
de entradas y salidas. De esta manera, los puertos de salida con
mas peticiones se seleccionan los ultimos, puesto que esos puertos
tienen mas posibilidades de ser emparejados. En caso de que exista
maés de un candidato para el puerto de salida seleccionado en ese

nivel, se aplicaria la tercera fase.

Fase 3: Arbitraje El arbitraje consiste en decidir, una vez seleccionado
un puerto de salida en la Fase 2, y en caso de que existan para él
distintos candidatos procedentes de enlaces de entrada diferentes,
cudl de esos canales de entrada va a emparejarse con él. El criterio

a emplear serd escoger al mas prioritario.

Figura 5.17: Algoritmo de planificacién Candidate Conflict Arbiter (CCA).

5.2.2. Algoritmo basado en el grado de conflictos

El algoritmo anterior considera los candidatos por orden de nivel a la hora de realizar los
emparejamientos a través del crossbar. El objetivo es intentar que en lo posible, sean los
candidatos mds prioritarios de cada enlace los que resulten emparejados. Para soportar esto,
se emplea una matriz de seleccidon organizada por niveles. Sin embargo, esto puede incre-
mentar la complejidad de implementacién del algoritmo, asi como su tiempo de ejecucién,
al tener que ir considerando sucesivamente los distintos niveles de candidatos generados por
los planificadores de enlaces.

Por tanto, se plantea otra posibilidad, que consiste en calcular una matriz de seleccién de
dimensiones N X IV, donde se mezclen las peticiones de los candidatos de los distintos niveles.
Esto implica que todos los candidatos se consideraran a la vez a la hora de realizar la plani-
ficacién. El criterio de seleccién de un puerto de salida para emparejar serd exclusivamente
el nimero de conflictos, teniendo en cuenta para ello a los candidatos de todos los niveles.
Por ello, a este algoritmo se le ha denominado CCA (Candidate Conflict Arbiter).

De esta manera, se simplifica la implementacién del algoritmo, pero cabe la posibilidad de
que las garantias de QoS se vean comprometidas. Esto es algo que debera analizarse en el
Capitulo siguiente dedicado a Evaluacion de Prestaciones.

El algoritmo queda tal y como se refleja en la Figura 5.17. Las estructuras auxiliares em-
pleadas por el algoritmo CCA son similares a las del caso anterior: vector de candidatos,
matriz de seleccién y vector de conflictos. Mientras que el vector de candidatos mantiene
el mismo formato (ver Figura 5.14), las otras dos estructuras difieren, tal y como se indica
a continuacién.
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Figura 5.18: Algoritmo CCA: Ejemplo de matriz de seleccién y vector de conflictos para un enca-

minador 4 x 4 y 2 niveles de candidatos.

La matriz de seleccidén tiene dimensién N x N, debido a que ahora se consideran todos
los candidatos a la vez, y por tanto, no es necesario organizarla por niveles. Cada entrada
(1,7) estd activa si al menos uno de los flits candidatos de la entrada j requiere el puerto 4.
En el caso de que dos o mas candidatos de un mismo enlace estén dirigidos al mismo enlace
de salida, inicamente se considerard el de menor nivel, es decir, el més prioritario.

De igual modo, el vector de conflictos tendrd N componentes, cada uno de los cuales
indica el numero de conflictos por cada puerto de salida, considerando todos los niveles de
candidatos.

En la Figura 5.18 se muestran la matriz de seleccién y el vector de conflictos equivalentes a
los que se mostraban en la Figura 5.14 para el algoritmo COA.

Para clarificar el funcionamiento del algoritmo, se mostrara a continuacién un ejemplo de su
ejecucién paso a paso, partiendo de la misma situaciéon empleada en el algoritmo anterior,
y reflejada en la Figura 5.18 sobre las estructuras de este nuevo algoritmo. De nuevo, las
casillas activas se van a representar en el ejemplo por el valor de prioridad del candidato
correspondiente. Cuando haya que realizar alguna eleccién aleatoria del puerto de salida, se
senalard con RND, y cuando sea necesario aplicar la fase de arbitraje, se marcara con A.

En primer lugar, de la fase de ordenacién de puertos establecida, se obtiene que el puerto
de salida, con menor niimero de conflictos es el 2. Puesto que sélo tiene un candidato, no
hay que aplicar la fase de arbitraje. De esta forma, se obtiene el primer emparejamiento:
puerto de entrada 3 con puerto de salida 2. En este momento, y al igual que con el algoritmo
anterior, se “limpian” la fila y columna correspondientes (Figura 5.19-(a)), obteniéndose la
matriz y vector de conflictos actualizados de la Figura 5.19-(b).

Se vuelve a aplicar el criterio de ordenacién, y esta vez hay empate entre los puertos 0, 1 y 3.
Todos ellos tienen 2 conflictos. Por tanto, hay que escoger uno aleatoriamente, por ejemplo,
el puerto 0. Puesto que existen dos candidatos destinados a ese puerto, hay que emplear la
fase de arbitraje para escoger al mas prioritario. El elegido es el candidato con un valor de
prioridad de 55. De esta manera, se obtiene el segundo emparejamiento: puerto de entrada
0, con puerto de salida 0. Se limpian la fila y columna correspondientes, y se actualiza el
vector de conflictos (Figura 5.19-(c)).

En este caso, la ordenacién de puertos da como enlace de salida con menor nimero de con-
flictos al puerto de salida 1, con un unico candidato, generado por el puerto de entrada 1. Por
tanto, se realiza directamente el emparejamiento entre dicho par de puertos, actualizdndose
de nuevo convenientemente la matriz de seleccién y el vector de conflictos (Figura 5.19-(d)).
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Figura 5.19: Algoritmo CCA: Ejemplo de ejecucién.
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Figura 5.20: Algoritmo CCA: Planificacién obtenida tras la ejecucién del algoritmo.
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Por 1ltimo, sélo queda un puerto de salida con conflictos, el puerto 3, se selecciona, y puesto
que de nuevo sélo tiene un candidato, no es necesario aplicar el arbitraje. Después de todo el
proceso, la planificacién calculada es la que se muestra en la Figura 5.20. Puede observarse
como se ha obtenido una planificacién que aprovecha completamente el ancho de banda del
crossbar.

Comparando esta planificacién con la obtenida mediante el algoritmo COA, se aprecia como
se han planificado més flits, pero a costa de dejar de planificar un flit de prioridad mayor
(candidato de nivel 1 del puerto de entrada 1, con prioridad 40), en favor de dos flits de
menor prioridad (candidatos de los puertos de entrada 1 y 2, de nivel 2 y 1, y con priorida-
des 35 y 30, respectivamente). En principio, parece que con el algoritmo CCA efectivamente
se aprovecha mejor el ancho de banda del crossbar, obteniendo una mejor utilizacién. Sin
embargo, esto puede suceder a costa de imponer mayores retardos a flits mas prioritarios,
lo cual puede comprometer sus garantias de QoS. Todo esto serd analizado en el Capitu-
lo siguiente, dedicado a la Evaluaciéon de Prestaciones de la arquitectura y los algoritmos
propuestos.

5.2.3. Planificacién del conmutador y mensajes de control

Ya se ha senalado que en el Encaminador Multimedia los mensajes de control deben ser trans-
mitidos con el menor retardo posible. Para ello, el planificador de enlace, independientemente
del algoritmo de calculo de la prioridad que se implemente, asignara a los flits de este tipo
de trafico la maxima prioridad. De esta forma, un flit de control siempre resultard elegido
como candidato de primer nivel en la planificaciéon del enlace.

Cuando se pasan los candidatos de los enlaces al planificador del conmutador, en cualquiera
de los dos algoritmos propuestos, es posible que un flit de control no resulte planificado de
inmediato. Esto es porque en ambos, el primer criterio de seleccién de un enlace de salida
para planificar es el niimero de conflictos. Por tanto, puede darse el caso de que un mensaje
de control esté destinado a un puerto de salida para el que haya muchos conflictos, y por no
ser de los primeros elegidos en la planificacién, finalmente resulte descartado. Esto impide
la transmisién con minimo retardo de los mensajes de control, independientemente de que
se les haya asignado la mayor prioridad en la planificacién del enlace.

Para solucionar este problema, se debe realizar en ambos casos un paso previo, que consiste
simplemente en realizar un barrido por el primer nivel de la matriz de seleccién en el primer
caso, y por toda la matriz en el segundo caso (siempre se trata de comprobar N x N casillas),
y en caso de que haya algin candidato correspondiente a un mensaje de control, emparejarlo
inmediatamente. De esta forma, se asegura que la maxima prioridad asignada en el enlace se
mantiene a la hora de atravesar el crossbar. Esto es sencillo de implementar ademds porque
en el MMR todos los mensajes de control emplean el canal virtual 0 de cada enlace, reservado
para este uso. Y puesto que los mensajes de control ocurren con poca frecuencia, basta con
un algoritmo sencillo y rdpido, por ejemplo, WFA (Wave Front Arbiter) [162].

De esta forma, los flits de control s6lo se veran retrasados por conflictos provocados por otros
mensajes de control. Puesto que se suele considerar que dichos mensajes ocurren con una
frecuencia bastante baja (algunos estudios generan un mensaje de control cada 33 milise-
gundos [173]), la probabilidad de conflictos entre ellos no es elevada. Y del mismo modo, a
pesar de que solo se les dedique un tnico canal virtual, el efecto del HOL-blocking que se
podria dar al emplear una sola FIFO (el buffer de ese canal virtual) no llega a afectar las
prestaciones, puesto que la utilizacién del canal serd baja. Concretamente, las simulaciones
realizadas han demostrado que la utilizacion de los enlaces por mensajes de control se haya
en torno al 0.01 %.
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En el Capitulo siguiente, dedicado a Evaluacién de Prestaciones, se analizard en detalle si lo
aventurado en este apartado se cumple realmente.

5.2.4. Detalles de implementacion

Una vez descrito el funcionamiento de los algoritmos propuestos, llega el turno de comprobar
la viabilidad de su implementacién dentro de las restricciones temporales que impone la
arquitectura del Encaminador Multimedia. Hay que recordar que el tiempo de que se dispone
para calcular una planificacién valida es de un ciclo de flit, esto es, el tiempo que se tarda
en transmitir un flit completo desde los buffers situados en los puertos de entrada, a través
del crossbar y los puertos de salida. Esto es debido a que la planificaciéon para un ciclo de
flit se calcula en paralelo con la transmisién de flits del ciclo anterior.

Por ejemplo, en el caso de un Encaminador con enlaces a 1’24 Gbps, y un ancho de palabra
interno de 16 bits, el ciclo de reloj interno es de 12’9 ns. Este reloj marca la frecuencia con que
se debe de retransmitir cada palabra. Hay que determinar por tanto cudntos ciclos de reloj
del Encaminador son necesarios para ejecutar los algoritmos de planificacién. Esto dara el
minimo tamafio de flit necesario para soportar el cdlculo concurrente de la planificaciéon con
la transmisién de flits. En este punto hay que recordar que en el Encaminador Multimedia
los flits grandes no suponen un problema, pues las aplicaciones generan flujos de datos
largos. Ademads, mediante flits grandes se amortiza mejor la sobrecarga de control introducida
al transmitir cada flit, y la informacién del control de flujo. En el Capitulo dedicado al
anglisis de prestaciones se demostrard también que tamanos de flit mas grandes no influyen
negativamente en su latencia, sino mas bien al contrario.

Para determinar el niimero de ciclos necesarios para el cdlculo de la planificacién, se van a
desglosar los distintos bloques funcionales de una posible implementacién hardware, y sobre
ellos se va a estimar el retardo que introduce el cilculo de la planificacién del conmutador.

Como referencia a la hora de estimar algunos de los retardos introducidos por cada médulo,
se tomarédn los célculos presentados en [113]. En dicho trabajo, se describen con detalle los
médulos involucrados en el disefio de un planificador orientado a soportar eficientemente
trafico best-effort. En este planificador hay algunos mddulos bésicos (como el de ordenacién
de valores) que se hayan también presentes en el diseno de los algoritmos de planificacién
presentados en las secciones anteriores.

El retardo de los médulos que no tienen ninguna equivalencia en el trabajo referenciado se
estimara en base al nimero de niveles de puertas légicas que se requieren para su implemen-
tacion. Puesto que los datos tomados de [113] estdn calculados para tecnologia CMOS de
0.25 pm, la tecnologia de referencia para el cdlculo del resto de estimaciones serd la misma.
Concretamente, el retardo tipico de una puerta simple en dicha tecnologia se ha estimado
en 100 picosegundos (0’1 ns) [119]. Hay que sefialar que la tecnologia CMOS admite ya re-
soluciones de 0.18 pm [78]. El uso de esta tecnologia permitiria obtener retardos inferiores a
los que se han detallado en este punto.

Por tanto, el procedimiento a seguir para la estimacién del retardo de los algoritmos de pla-
nificacién propuestos serd el siguiente. En primer lugar, se obtendrd un diagrama de médulos
funcionales de la implementacién. Posteriormente, cada uno de los médulos funcionales se
detallard hasta llegar a un nivel de componentes basicos. Una vez determinados estos compo-
nentes, su retardo se estimara en base a los resultados presentados en el citado trabajo para
componentes similares, y en base al nimero de niveles de puertas logicas necesarios para su
implementacion, en los demds casos. Con esos resultados, ya se puede obtener la estimacién
del retardo global impuesto por los algoritmos de planificacién.
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Figura 5.21: Implementacién del algoritmo COA: Diagrama de bloques general.

El diseno de los algoritmos se ha hecho para un Encaminador Multimedia 4 x4, con valores de
prioridad de 16 bits. Los diagramas de bloques aqui descritos parten de que los planificadores
de los enlaces fisicos ya han generado los correspondientes vectores de candidatos.

Algoritmo COA

El algoritmo COA (Candidate Order Arbiter) considera las peticiones de cada nivel de
candidatos sucesivamente, efectuando emparejamientos primero entre los candidatos de nivel
1 propuestos por cada enlace fisico, para continuar con los de nivel 2, y asi sucesivamente
hasta que no se puedan realizar mas emparejamientos.

Para efectuar un emparejamiento, se selecciona el puerto de salida con menor nimero de
conflictos en la fase de ordenacion de puertos. Esto conlleva hacer un recuento del niimero
de peticiones dirigidas a cada puerto de salida, y ordenarlas de menor a mayor. El niimero de
peticiones serd 0 como minimo, y 4 como maximo, esto es, hay 5 valores posibles distintos (0,
1, 2, 3 0 4). Por tanto, se necesitan 3 bits para codificar el nimero de peticiones por puerto,
y la ordenacién hay que hacerla sobre esos 3 bits. Entonces, de entre las peticiones dirigidas
al puerto de salida seleccionado, se escoge la de mayor prioridad en la fase de arbitraje. Esta
fase implica la ordenacién de como maximo 4 valores de prioridad de 16 bits.

La Figura 5.21 muestra el diagrama de bloques general de la implementacién desarrollada.
En ella se aprecian dos grandes médulos, etiquetados como ORDENACION DE PUERTOS y
ARBITRAJE, cuya mision es calcular los puertos de salida y los puertos de entrada a empare-
jar, respectivamente. En la implementacién desarrollada se ha optado por que estas dos fases
se ejecuten en paralelo, de tal manera que cuando se seleccione el puerto de salida corres-
pondiente, ya se disponga de la ordenacién entre los puertos de entrada para dicha salida,
y se pueda realizar el emparejamiento. Ademds, los médulos de ARBITRAJE estan replicados
para cada puerto de salida. La salida de cada médulo es del tipo triestado, de manera que
tnicamente se habilitara la del mdédulo correspondiente al puerto de salida elegido en cada
iteracién del algoritmo.
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Figura 5.22: Implementacién del algoritmo COA: Diagrama de bloques del médulo SELECCION DE

NIVEL, para el enlace de entrada i

Los emparejamientos que se van consiguiendo se van almacenando en un par de registros,
MATCHED_IN y MATCHED_OUT, cada uno con tantos bits como puertos tenga el crossbar.
Cada vez que se consigue un emparejamiento, el crossbar incorpora en una matriz de puntos
de decisién interna los datos de puerto de entrada y salida correspondientes al nuevo empa-
rejamiento. Cuando acabe el ciclo de flit en curso, la informacién de esa matriz de puntos de
decisién servird para reconfigurar el crossbar.

La informacién de entrada a los médulos comentados en parrafos anteriores se debe extraer
a partir de los vectores de candidatos, generados por cada planificador de enlace. De esta
tarea se encarga el médulo SELECCION DE NIVEL. Concretamente, este médulo extrae los
siguientes datos a partir de los vectores de candidatos:

= Los puertos de salida requeridos por cada candidato del nivel que esté siendo conside-
rado en ese momento (OUTP(1) ... OUTP(4))

= Los valores de prioridad, aumentados con la codificacién del puerto de entrada al que
pertenecen, de los candidatos del nivel correspondiente hacia cada puerto de salida
(PRIOL(i) ... PRIO4(i), parai=1...4').

Este médulo consiste basicamente en una légica de multiplexacién/demultiplexacién sencilla,
para dejar pasar la informacién de los candidatos correspondientes al nivel que se esta consi-
derando, hacia los médulos adecuados de las siguientes etapas. En la Figura 5.22 se representa
el esquema basico del médulo, para un enlace fisico. Este esquema, se repetird por cada puer-
to de entrada, para obtener la informaciéon de los candidatos pertenecientes a cada enlace
fisico.

Se puede observar como mediante un multiplexor se selecciona el candidato adecuado al nivel
que se estd considerando. Este multiplexor estd gobernado por un contador que se incrementa

cada vez que se cambia de nivel de candidatos. De esta manera se va dejando pasar la
informacién de cada uno de los candidatos generados para el enlace. Ya se ha comentado que

1pRI0j(i) denota la informacién de un candidato del puerto de entrada. i, que requiere el puerto de salida j
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Figura 5.23: Implementacién del algoritmo COA: Diagrama de bloques del médulo ORDENACION
DE PUERTOS.

esta informacioén consiste en dos elementos: el puerto de salida requerido, que debe pasarse
como entrada el médulo ORDENACION DE PUERTOS (sefial OUTP(i)), y la prioridad de dicho
candidato, que debe de introducirse en el médulo ARBITRAJE(]) correspondiente al enlace
de salida (j) solicitado por el candidato (senales PRIOj(i), j = 1...4). Por este motivo, es
necesario introducir un demultiplexor para dirigir el valor de la prioridad (junto con el nimero
de puerto de entrada al que corresponde) hacia el médulo adecuado. Este demultiplexor
esta gobernado por la codificacién del puerto de salida requerido por el candidato.

Una vez que el médulo SELECCION DE NIVEL ha extraido la informacién necesaria a partir
de los candidatos generados por cada planificador de enlace, el médulo ORDENACION DE
PUERTOS selecciona un puerto de salida en funcién del niimero de peticiones por cada uno de
ellos: en cada caso, escoge el puerto con menor niimero de conflictos. De manera simultanea,
cada médulo ARBITRAJE realiza la ordenacién de los valores de prioridad asociados a los
candidatos destinados a cada uno de los puertos de salida. Asi, cuando se haya obtenido
un puerto de salida en la fase de ordenacién, inmediatamente se habilita la selecciéon del
candidato mds prioritario de entre todos los que van destinados a esa salida, en ese nivel.

La informacion de los puertos de entrada y salida ya emparejados se realimenta a estos
modulos con el objeto de enmascarar las peticiones que los involucren. De esta manera se
implementa el borrado de filas y columnas en la matriz de seleccién tras cada emparejamien-
to. Una vez se haya emparejado cada puerto de entrada, se puede deshabilitar el médulo
SELECCION DE NIVEL correspondiente, y de manera similar, cuando se haya emparejado un
puerto de salida, se puede deshabilitar el médulo ARBITRAJE correspondiente.

En la Figura 5.23 se muestra un esquema de la implementacién del médulo ORDENACION
DE PUERTOS. Por claridad, no se muestran todas las lineas de datos y todos los médulos.
Sélo se muestra una parte para ilustrar la idea de su implementacién.

Este modulo se puede describir como un conjunto de etapas. La primera etapa consiste
en un decodificador mds un contador (o codificador) por cada puerto de entrada. De esta
manera, se obtiene una linea de peticién (P(i, j)) a partir del puerto de salida especificado por
los candidatos de cada enlace de entrada (OUTP(1) ... OUTP(4)), y se hace un recuento de
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Figura 5.24: Implementacién del algoritmo COA: Diagrama de bloques del médulo ARBITRAJE(H).

peticiones por cada puerto de salida. La entrada a esta etapa no es mas que la informacién de
los sucesivos candidatos de cada nivel, segiin avanza la ejecucién del algoritmo. Las entradas
a los decodificadores (es decir, las peticiones) se enmascaran en caso de que ese puerto de
entrada ya esté emparejado (lineas desde MATCHED_IN(i)). Las lineas de peticiones desde cada
puerto de entrada hacia cada puerto de salida aparecen etiquetadas en el esquema como P(i,
J), indicando una peticién desde la entrada i hacia la salida j.

Los contadores que aparecen a continuacién en esta etapa llevan a cabo el recuento de
peticiones realizadas hacia cada puerto de salida, esto es, en esta etapa se calcula el vector
de conflictos (lineas etiquetadas como VCONF(1) ... VCONF(4)). El niimero de conflictos
se codifica en 3 bits (hay 5 valores posibles: 0, 1, 2, 3 6 4). Al igual que los decodificadores
anteriores, los contadores también estin replicados para cada puerto de salida. A la salida de
cada contador, se le aniade la codificacién del puerto de salida al cudl corresponde el recuento,
que supone dos bits mas. Antes de pasar a la siguiente etapa, se enmascaran los valores del
vector de conflictos que corresponden a puertos de salida ya emparejados.

En la segunda etapa se ordenan los valores anteriormente obtenidos, considerando sdlo los
3 bits correspondientes al nimero de conflictos. La salida del médulo de ordenacién son los
nimeros de puerto ordenados de menor a mayor, segin su nimero de conflictos.

En la tercera etapa se obtiene el niimero del puerto de salida con menor ntimero de conflictos
en cada momento mediante un multiplexor. Este multiplexor estd gobernado por un contador
de 2 bits, que selecciona en cada instante el siguiente puerto en orden de conflictos. Dicho
contador avanzara al ritmo en que se vayan emparejando puertos dentro de cada nivel de
conflictos, y se pondrd a 0 cuando se cambie de nivel. Por ltimo, el niimero de puerto de
salida codificado se decodifica mediante un demultiplexor para habilitar la linea de salida
correspondiente (ENABLE_OUTL1 ... ENABLE_OUT4).

Hay que senalar que el orden relativo de los puertos de salida no se altera dentro de cada
nivel de candidatos. Por tanto, dentro de cada nivel, no es necesario recalcular la ordenacién,
sino que mediante el contador de 2 bits se va seleccionando el siguiente puerto en orden de
conflictos. Esto es, para calcular el primer emparejamiento dentro de un nivel hay que ejecutar
las tres etapas de este mdédulo, mientras que para los siguientes emparejamientos dentro del
mismo nivel, sélo es necesario emplear la tercera etapa.

La organizacién interna de cada médulo ARBITRAJE se muestra en la Figura 5.24. Como se
ha indicado anteriormente, a cada uno de estos médulos se le facilitan los datos de prioridad
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y de puerto de entrada de los candidatos dirigidos a un puerto de salida dado, pertenecientes
al nivel que esté siendo considerado. Esto es, la entrada a cada mdédulo corresponderia a los
datos almacenados en una fila de la matriz de seleccion. Las peticiones que involucran a los
puertos de entrada ya emparejados se enmascaran mediante la informacién almacenada en
el registro MATCHED_IN.

La parte central de cada médulo ARBITRAJE la compone un SORTER de 16 bits. Su misién
es establecer cual es la peticién mas prioritaria para ese puerto de salida. La salida del
SORTER es simplemente la codificacién del puerto de entrada correspondiente. Este nimero
de puerto de entrada a emparejar se decodifica para generar la senal de activacién del crossbar
correspondiente, que se almacena en la posiciéon correspondiente del registro MATCHED_IN
para componer la planificacion. La senal de salida de este mdédulo se activa dnicamente
cuando el puerto de salida correspondiente haya sido seleccionado para ser emparejado.

Es interesante senalar que, mientras se estén realizando emparejamientos dentro de un mismo
nivel, el orden de los valores de prioridad de los candidatos dirigidos al mismo puerto de
salida se mantiene. Esto es debido a que s6lo hay una peticién por cada puerto de entrada
por cada nivel. Por tanto, cuando se consiga un emparejamiento, la actualizacién de la
matriz de seleccién no enmascara ningin otro valor situado en la misma columna que el
puerto de entrada emparejado, dentro del mismo nivel de candidatos (véase la Figura 5.15,
en la pigina 107). Asi, el mds prioritario de entre los candidatos dirigidos hacia un puerto
de salida determinado sera siempre el mismo, mientras se permanezca en el mismo nivel de
candidatos. Esto implica que Unicamente es necesario calcular la ordenacion de los valores
de prioridad cuando se avanza al siguiente nivel de candidatos.

Los bloques funcionales de ordenacién de valores empleados en el diseno descrito, tanto en
la ordenacién del ntimero de conflictos por puerto de salida en el médulo ORDENACION DE
PUERTOS, como en la ordenacion de los valores de prioridad dentro del médulo ARBITRAJE,
no son médulos de ordenacién convencionales. En ambos casos, cada entrada se compone de
un nimero de bits mayor del niimero de bits considerado para la ordenacién.

En el caso de la ordenacién del nimero de conflictos, cada entrada (5 bits) se compone del
recuento de conflictos (3 bits) més el identificador del puerto de salida al cudl pertenece
dicho recuento (2 bits). La magnitud a ordenar es el nimero de conflictos, y el valor que
interesa obtener a la salida de ese mdédulo no es el niimero de conflictos del puerto ganador,
sino el puerto de salida al cudl corresponde.

Algo muy similar sucede dentro del médulo ARBITRAJE. Cada entrada se compone de 18
bits: 16 bits que codifican el valor de la prioridad, y 2 bits adicionales que indican el niimero
de puerto de entrada al cual corresponde ese valor. De nuevo, la ordenacion debe hacerse
en base a los valores de prioridad (16 bits), mientras que a la salida el valor que interesa
obtener es el nimero de puerto asociado al valor ganador.

La implementacion de estos mdodulos de ordenacién implica modificar ligeramente la estruc-
tura de un mdédulo de ordenacién convencional [113]. Cada elemento de comparacién/con-
mutacién estard disenado tal y como se representa en la Figura 5.25. Los valores sobre los
que se debe hacer la ordenacién aparecen etiquetados como VALOR_i. Dichos valores ocupan
n bits. Los valores asociados a la magnitud a comparar ocupan m bits.

Como se puede observar, el comparador sélo tiene en cuenta los n bits de la magnitud a
ordenar. La idea también se puede expresar de la siguiente forma: el camino de datos del
modulo de ordenacién tiene n + m bits de ancho, mientras que la légica de control que lo
gobierna sélo tiene en cuenta los n bits del valor a ordenar. En [113], se estima el retardo
de un médulo similar, para n = 10 bits, en menos de 1 nanosegundo, empleando tecnologia
CMOS de 0.25 pm.
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Figura 5.25: Implementacién del algoritmo COA: Bloque de comparacién modificado.

Por otro lado, el elemento mostrado en la Figura 5.25 proporciona a la salida los n 4+ m bits,
pues seran la entrada de la siguiente etapa en la red de ordenacién. A la salida de la dltima
etapa, se puede prescindir de los n bits correspondientes al valor a ordenar.

Una, vez descritos los mdédulos empleados, se puede estimar el tiempo que se tarda en obtener
una planificacién. Puesto que los médulos ORDENACION DE PUERTOS y ARBITRAJE funcionan
en paralelo, el retardo del cdlculo de cada emparejamiento serd igual al retardo experimentado
por el més lento de los dos. A este valor habria que anadir el retardo introducido por el médulo
SELECCION DE NIVEL al cambiar de nivel de candidatos.

En el retardo del médulo SELECCION DE NIVEL intervienen el retardo del contador, del mul-
tiplexor y del demultiplexor. Estos médulos se pueden implementar empleando entre 2 y 3
niveles de puertas légicas [106, 105]. Por tanto, si el retardo de una puerta 16gica simple en
tecnologia CMOS de 0.25 pm es de 100 ps [119], se puede acotar el retardo de cada compo-
nente en medio nanosegundo. Esto da un retardo global del médulo de 1’5 nanosegundos.
Este tiempo es el que se tardaria en extraer la informacién de cada vector de candidatos.
Este proceso se debe hacer siempre que se cambie de nivel de candidatos.

En lo que respecta al médulo ORDENACION DE PUERTOS, su retardo total es la suma de los
retardos introducidos por los distintos elementos que lo componen: decodificador, contador,
SORTER de 4 valores de 3 bits, multiplexor y demultiplexor.

Al igual que en el caso anterior, los médulos decodificador, contador, multiplexor y demul-
tiplexor también se pueden implementar empleando entre 2 y 3 niveles de puertas 16gi-
cas [106, 105]. Por tanto, se puede asumir que estos médulos también introducen retardos
inferiores a medio nanosegundo.

En cuanto al bloque SORTER, debe obtener la ordenacién de los 4 valores introducidos
como entradas. Por tanto, es necesario utilizar 3 etapas de elementos comparadores (ver la
Figura 5.8, pagina 100). El retardo de cada uno de estos elementos se puede estimar en 1
nanosegundo [113]. Esto da un retardo total del bloque SORTER de 3 ns.

De todo lo anterior, se puede concluir que el retardo total desde la entrada del médulo
ORDENACION DE PUERTOS se puede estimar en 5 ns (0’5 ns x 4 + 3 ns). Este retardo se
produce en el peor de los casos, esto es, cuando se cambia de nivel de candidatos. Para
emparejamientos adicionales dentro de un mismo nivel, sélo se emplean el multiplexor y el
demultiplexor que activan la correspondiente salida del médulo, lo cudl supone un retardo
de 1 ns.

Por ltimo, queda analizar el retardo que introduce el médulo ARBITRAJE. La principal con-
tribucién al retardo del mdédulo viene dada por el SORTER de 4 valores de 16 bits. Para
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Figura 5.26: Implementacién del algoritmo COA: Obtencién del méximo de entre 4 valores.

ordenar 4 valores es necesario emplear una red de ordenacién con 3 etapas (véase la Figu-
ra 5.8). Pero como sélo es necesario obtener el valor més prioritario, dos etapas bastarian
(véase la Figura 5.26). Cada elemento comparador debe actuar sobre valores de 16 bits. A
partir de la estimacién de 1 nanosegundo presentada en [113] para estos elementos, donde
se consideran valores de 10 bits, se puede estimar al alza el retardo de los elementos ne-
cesarios en 2 nanosegundos. Esto da un retardo global de este médulo de ordenacion de 4
nanosegundos.

Al valor anterior, hay que anadir el retardo introducido por el demultiplexor, que serd de
medio nanosegundo, segin se ha analizado para los casos anteriores.

Por tanto, el retardo del médulo ARBITRAJE serd de 4’5 ns en el peor de los casos, esto es,
cuando se cambia de nivel de candidatos, pues entonces es cuando hay que ordenar los valores
de prioridad. Mientras no se cambie de nivel de candidatos, el retardo de este médulo es
practicamente nulo, pues los valores ya estdn ordenados, y el demultiplexor ya ha activado la
senal correspondiente. Unicamente quedaria por habilitar la salida correspondiente, mediante
la sefial ENABLE_OUT(i).

De todo lo anterior, se concluye que el retardo en que se incurre cada vez que se obtiene
un emparejamiento, en el peor de los casos (que haya un cambio en el nivel de candidatos
considerado), es el siguiente:

Médulo Retardo (ns)
SELECCION DE NIVEL - 15
ORDENACION DE PUERTOS — 5

ARBITRAJE — 45

Puesto que las médulos ORDENACION DE PUERTOS y ARBITRAJE se ejecutan en paralelo, en
el cémputo del retardo global sélo interviene el médulo més lento, que es el de ORDENACION
DE PUERTOS, con 5 ns. A esto hay que afiadir el retardo del médulo SELECCION DE NIVEL,
pues se encarga de preparar la informacién de entrada a los otros dos médulos.

Ahora bien, es posible ocultar el retardo de este mddulo si se simultanea la extraccién de
la informacion de los vectores de candidatos con el procesamiento de la misma. Esto es,
mientras los médulos ORDENACION DE PUERTOS y ARBITRAJE calculan emparejamientos
entre los candidatos de un nivel, el médulo SELECCION DE NIVEL puede estar extrayendo la
informacién de los candidatos del siguiente nivel. De esta forma, cuando se vaya a cambiar
de nivel, la informacién del siguiente conjunto de candidatos ya habra sido extraida por el
médulo SELECCION DE NIVEL. Evidentemente, esto sélo podra hacerse a partir del segundo
nivel de candidatos.
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La idea se puede ilustrar tal y como se muestra en la Figura 5.27, donde se representan los
solapamientos entre los distintos médulos, para 4 niveles de candidatos, y considerando que
en cada nivel de candidatos sélo se consigue un emparejamiento.

Asi, el retardo introducido por el médulo SELECCION DE NIVEL sélo hay que contabilizarlo
al inicio de la ejecucién del algoritmo.

El ntimero maximo de emparejamientos en el caso de un Encaminador 4 X 4 es precisamente
4. Y como mucho se puede cambiar 4 veces de nivel. Tras el retardo inicial introducido por el
médulo SELECCION DE NIVEL, que supone 1’5 ns, se puede obtener un emparejamiento cada
5 ns. Por tanto, el retardo mdzimo que introduce el cdlculo de un emparejamiento completo
es de 21’5 ns (5ns x 4 + 1'5ms).

Para el caso concreto de un Encaminador con enlaces a 1.24 Gbps, y ancho de palabra interno
de 16 bits, donde su ciclo de reloj interno es de 12’9 ns, se puede obtener una planificacion
del conmutador cada 2 ciclos de reloj.

Hay que senalar que tanto los borrados de la matriz de seleccion, como el control del cambio
de nivel cuando no haya mads peticiones pendientes en un nivel, asi como el control del final
de la planificacién (cuando se hayan recorrido todos los niveles de candidatos, o al haber
emparejado todos los puertos, o bien al no haber mds peticiones pendientes), se puede realizar
de forma simple mediante sencillas operaciones combinacionales, por tanto no introducen
retardos significativos. Ademds, en los cdlculos realizados existe margen suficiente como para
asumirlos.

Algoritmo CCA

El algoritmo CCA (Candidate Conflict Arbiter) es muy similar al algoritmo COA. Unica-
mente varia el criterio empleado para la ordenacién de los puertos. En el algoritmo COA, se
organizan los candidatos segin su nivel, y por cada nivel se escogia aquel puerto con menor
numero de puertos. Los niveles se recorren desde el de més prioridad al de menor prioridad.

En el algoritmo CCA también se escoge el puerto de salida con menor niimero de conflictos,
pero esta vez se consideran todos los candidatos de los distintos niveles a la vez. Es decir,
el vector de conflictos almacena el nimero de peticiones dirigidas hacia cada puerto de
salida por cada puerto de entrada, teniendo en cuenta los candidatos de todos los niveles.
En el algoritmo anterior, por el contrario, el vector de candidatos se calculaba considerando
Unicamente a los candidatos de cada nivel.

Puesto que ambos algoritmos son similares, comparten muchos detalles en su implementa-
cién. La organizacién global del diseno del algoritmo CCA es la misma que la mostrada en la
Figura 5.21 para el algoritmo COA. Sélo hay que modificar ligeramente el comportamiento
de algunos moédulos. Esto es lo que se va a detallar a continuacion.

En primer lugar, el comportamiento del médulo SELECCION DE NIVEL serd ligeramente
diferente. En el caso de COA, este médulo va alimentando a los médulos ORDENACION
DE PUERTOS y ARBITRAJE con la informacién extraida de los candidatos nivel por nivel,
segiin va avanzando la ejecucion del algoritmo. En el caso de CCA, todos los candidatos
de todos los niveles se han de considerar a la vez. Por tanto, el médulo de seleccién de
nivel alimentara los puertos de salida solicitados por los candidatos de los distintos niveles
al médulo ORDENACION DE PUERTOS previamente a la ejecucién del algoritmo, para que se
puedan contabilizar las peticiones de cada candidato hacia cada puerto de salida. Adem4s,
las prioridades de cada candidato se pasan al médulo ARBITRAJE asociado al puerto de salida
correspondiente.
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Figura 5.28: Implementacién del algoritmo CCA: Diagrama de bloques del médulo ORDENACION
DE PUERTOS.

Esto es, el médulo SELECCION DE NIVEL realiza la misma funcién que antes, pero con una
frecuencia diferente. Antes el paso de un nivel a otro estaba gobernado por el hecho de que
no quedasen més peticiones en el nivel en curso (aunque tal y como se sefial6 anteriormente,
se puede adelantar ese cambio de nivel con el objeto de solapar el funcionamiento del médulo
SELECCION DE NIVEL con los otros dos). Ahora, el cambio de nivel vendrd impuesto por un
lado, por la frecuencia con que se puedan ir decodificando los puertos de salida en el médulo
ORDENACION DE PUERTOS, y por otro por el propio retardo interno del médulo SELECCION
DE NIVEL.

El médulo ORDENACION DE PUERTOS verd ligeramente modificada su estructura. En la
Figura 5.28 se muestran las modificaciones que hay que introducir. Por un lado, se han
introducido unos registros donde se van almacenando las peticiones hacia los distintos puertos
de salida (lineas P(i,j)), que se van obteniendo sucesivamente a partir de la informacion
suministrada por el médulo de SELECCION DE NIVEL. Estos registros se muestran entre las
etapas 1(a) y 1(b) en la Figura 5.28.

Cuando se han decodificado las peticiones de los candidatos de todos los niveles, es cuando
se activan los contadores que generan los componentes del vector de conflictos (etapa 1(b)
en la Figura 5.28). Seguidamente, estos valores se ordenan, y se calcula aquél con menor
nimero de conflictos, de manera aniloga a como se hacia en el algoritmo COA. Ahora
bien, en el algoritmo CCA, por cada puerto de entrada puede haber mds de una peticién,
ya que se consideran a la vez todos los candidatos. Por tanto, cada vez que se realiza un
emparejamiento, y se borra una columna de la matriz de seleccion, puede descartarse alguna
otra peticion del puerto de entrada emparejado. Esto puede dar lugar a que el nimero de
conflictos de otros puertos de salida se modifique, variando el orden relativo de los distintos
puertos.

Por tanto, tras cada emparejamiento, es necesario volver a contar las peticiones, y repetir
la ordenacién. Una ventaja es que sélo es necesario obtener el puerto con menor nimero
conflictos, no la ordenacién de los 4 posibles valores (esto es, el SORTER sélo tiene una salida,
y ya no es necesario el multiplexor). Pero por contra, para cada calcular cada emparejamiento,
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ahora siempre hay que ejecutar las etapas 1(b), 2 y 3.

La tdnica modificacién necesaria dentro del médulo ARBITRAJE respecto al disenio mostrado
en a Figura 5.24 para el algoritmo COA consiste en que hay que almacenar en registros los
distintos valores de prioridad que genere el médulo SELECCION DE NIVEL al ir recorriendo los
distintos niveles de candidatos. Para ello, s6lo es necesario anadir un registro de 18 bits en
cada linea de entrada al médulo (PRIOI(1) ...PRIOI(4)). De ahi el SORTER leerd los valores
de prioridad para efectuar la ordenacién, asi como el niimero de puerto de entrada del cudl
proviene el candidato correspondiente. Por otro lado, en el algoritmo CCA se consideran a
la vez todos los candidatos generados por cada puerto de entrada. Por tanto, si se efectia
un emparejamiento que involucre a ese puerto de entrada, puede descartarse el candidato
m4s prioritario destinado a una salida dada, distinta de la emparejada. Como consecuencia,
siempre que se consiga un emparejamiento, hay que volver a ordenar los valores de priori-
dad correspondientes al resto de puertos de salida, para volver a obtener el candidato més
prioritario.

Una vez puestas de manifiesto las diferencias de la implementacién de este algoritmo con
respecto al anterior, se va a estimar el retardo impuesto por cada médulo.

El médulo SELECCION DE NIVEL incurre en el mismo retardo que en el caso anterior, 1’5 ns,
pues Unicamente varia la frecuencia a la que debe funcionar. Esta frecuencia debe considerar
el retardo intrinseco del médulo, este es, como médximo, se extraerd la informacién de un
nivel de candidatos cada 1’5 ns.

Respecto al médulo ORDENACION DE PUERTOS, se compone de algunos bloques comunes con
respecto a su andlogo para el algoritmo COA: el contador de peticiones y el demultiplexor.
El retardo de cada uno de estos mdédulos se estimé en medio nanosegundo.

El bloque SORTER, por el contrario, es ligeramente diferente: ahora no se trata de ordenar
los 4 valores introducidos en sus entradas, sino que en este caso basta con encontrar el
maximo de entre los 4. Esto permite implementar el bloque con sélo 2 etapas de elementos
comparadores/conmutadores (véase la Figura 5.26), lo que da un retardo de 2 ns para este
bloque.

Los cédlculos anteriores se refieren a las etapas denominadas 1(b), 2 y 3 en la Figura 5.28.
Estas tres etapas son las que tendrian que ser repetidas para obtener cada emparejamiento.
Por tanto, el tiempo necesario para seleccionar un puerto de salida para emparejar es de
3 ns.

La etapa 1(a) realiza la decodificacién de los puertos de salida solicitados por los candidatos
de cada nivel, sucesivamente. Ya se indicé que dicha decodificacién se puede realizar en
0’5 ns. Sin embargo, la entrada a esta etapa es la salida del médulo SELECCION DE NIVEL,
cuyo retardo interno es de 1’5 ns. Por tanto, el retardo de la etapa viene condicionado por
la velocidad a la que dicho médulo puede generar las entradas a los decodificadores.

El médulo ARBITRAJE introduce siempre el mismo retardo que el médulo correspondiente
del algoritmo COA en el peor de los casos (cuando le toca reordenar los valores al cambiar
de nivel de candidatos), esto es, 4’5 ns. A este valor habria que anadir el retardo impuesto
por los registros introducidos en las entradas. Sin embargo, este retardo sélo hay que tenerlo
en cuenta al inicio de la ejecucién del algoritmo, que es cuando el médulo SELECCION DE
NIVEL estd estableciendo sus valores. Por tanto, este retardo, de décimas de nanosegundo,
también queda oculto por el retardo del médulo SELECCION DE NIVEL.

Resumiendo todo lo anterior, se concluye que el retardo en que incurre cada médulo es el
siguiente:
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Médulo Retardo (ns)
SELECCION DE NIVEL - 15
ORDENACION DE PUERTOS (etapa 1(a)) — 0,5
ORDENACION DE PUERTOS (resto) - 3

ARBITRAJE (registro a la entrada) — 05

ARBITRAJE (resto) — 45

En la Figura 5.29 se ilustra la manera en que se puede solapar la ejecucién de los distintos
médulos. Al igual que se hizo para el algoritmo COA, se muestra un ejemplo con 4 candidatos,
y 4 emparejamientos.

Se pueden distinguir dos fases diferenciadas: una fase inicial donde se extraen los datos
necesarios de los vectores de candidatos, y se preparan para la ejecucion del algoritmo, y
otra fase donde se van calculando los emparejamientos. En la primera fase interviene el
moédulo SELECCION DE NIVEL, la etapa 1(a) del médulo ORDENACION DE PUERTOS, donde
se decodifican las peticiones de puertos de salida, y los registros a la entrada del médulo
ARBITRAJE. En la segunda fase, intervienen el resto de etapas del médulo ORDENACION DE
PUERTOS, y el resto del médulo ARBITRAJE. Hay que senalar que en la primera fase, la
informacién de los distintos niveles de candidatos se va recorriendo en orden inverso a su
prioridad, esto es, se obtiene en primer lugar la informacién de los candidatos de nivel 4,
luego la de los de nivel 3, etc. De esta forma, en el caso de que en un enlace de entrada
mds de un candidato solicite el mismo enlace de salida, sdlo se registrard la prioridad del de
menor nivel, esto es, el mas prioritario.

A partir de la Figura 5.29 se puede deducir que el retardo del cdlculo de la planificacion del
conmutador mediante el algoritmo CCA, en el peor de los casos es de 24’5 ns (1'5ns x 4 +
0'5mns + 4'5ns x 4). Se trata del retardo méximo, el cudl se produce cuando se consigue el
maximo numero de emparejamientos, 4 en este caso.

Si el Encaminador tiene enlaces de 1.24 Gbps, y ancho de palabra interno de 16 bits, esto
es, un ciclo de reloj interno de 12’9 ns, el tiempo invertido en la ejecucién del algoritmo de
planificacién del conmutador supone algo mas de 2 ciclos de reloj. Por tanto, se obtendrd una
nueva planificacion del conmutador cada 3 ciclos de reloj.

En la seccion 5.1.3, se estimé el tiempo necesario para el cdlculo de la planificacién de los
enlaces en 8 ciclos de reloj para la configuracién considerada. Anadiendo los 2 6 3 ciclos que se
tarda en obtener una planificacién del conmutador, segin el algoritmo empleado, se obtiene
que son necesarios 10 u 11 ciclos de reloj del encaminador para obtener una planificacion
valida. De ahi de deduce que el tamano del flit debe ser de al menos 10 u 11 phits, esto es,
160-176 bits.
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Capitulo 6

Evaluacion de Prestaciones

En Capitulos anteriores han quedado expuestos los problemas en el soporte a la transmisiéon
de datos multimedia existentes en la actualidad. Asimismo, se ha propuesto una nueva ar-
quitectura de Encaminador orientada a resolver dichos problemas, detallando los algoritmos
de planificacion del trafico que se emplearan en dicha arquitectura. Es el turno de compro-
bar si las prestaciones de la nueva arquitectura, junto con los algoritmos de planificacién
propuestos, cumple con los objetivos perseguidos para su diseno.

6.1. Meétodo de evaluacion

Existen diferentes métodos para la evaluacién de las prestaciones de un sistema [79]. Por
un lado, se pueden efectuar mediciones reales sobre un sistema existente. En este caso es
necesario disponer de al menos un prototipo del sistema. Los principales inconvenientes de
este método son la necesidad de un esfuerzo previo de desarrollo, y la falta de versatilidad,
pues para probar diferentes opciones de disefio hay que elaborar distintos prototipos. En el
caso del Encaminador Multimedia, donde es necesario evaluar un buen punado de opciones
de diseno, resulta inviable este método.

Otra posibilidad es elaborar un modelo analitico del sistema. Se trata de una alternati-
va econdémica, que proporciona resultados de forma inmediata. Sin embargo, su utilizacién
depende del nivel de detalle requerido para los resultados. Ademas, para que el modelo sea
susceptible de una evaluacion analitica, se debe simplificar notablemente el modelo del siste-
ma, con la consiguiente pérdida de precisién de los resultados. Puesto que en la evaluacion del
Encaminador Multimedia es necesario considerar un gran ntimero de detalles, una evaluacién
analitica no resulta viable.

Por dltimo, la simulacién es un método utilizado ampliamente en muchos campos de in-
vestigacién. Mediante la simulacién por ordenador se puede evaluar con precisién cualquier
sistema que no pueda ser evaluado analiticamente debido a su complejidad. Ademais, es po-
sible considerar distintos niveles de detalle en el sistema. Este método serd el empleado para
evaluar las prestaciones de la arquitectura de encaminador propuesta en esta Tesis Doctoral.
El principal inconveniente de este método es el elevado tiempo de ejecucién necesario para
la simulacién del sistema.

Una vez realizado el simulador, hay que introducir la carga de prueba con el objeto de
obtener resultados. En concreto, cuando se trata de evaluar elementos de interconexién la
carga consiste en el trafico inyectado en la red. Existen diversas aproximaciones para modelar
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la carga de un sistema. La aproximacion més extendida es el empleo de cargas sintéticas,
donde el trafico inyectado se genera aleatoriamente, siguiendo determinados patrones tanto
de distribucién de los destinos para los mensajes, como de tamano y frecuencia de los mismos.
De esta manera, la carga se genera de forma sencilla y riapida, aunque no siempre modela
perfectamente el trafico real que circula por la red en el sistema real.

También existe la posibilidad de emplear trazas obtenidas a partir de sistemas reales. La idea
es almacenar la informacién acerca del trafico medido en un sistema real en los denominados
ficheros de traza. En estos ficheros se almacenan datos tales como tamafo, origen, destino o
tiempo de generacién de los mensajes, aunque el formato concreto depende de la aplicacién
especifica. El problema de este método es que el trafico registrado en la traza depende de
muchos factores del sistema donde se ha obtenido, y no siempre es extrapolable a otros
sistemas donde varia alguno de dichos factores.

Por 1ltimo, se puede emplear carga real de aplicaciones, en los denominados simuladores
dirigidos por ejecucion. Este tipo de simuladores lo que hacen es ejecutar realmente una
aplicacién sobre el sistema simulado, lo que hace su ejecuciéon especialmente costosa en
recursos computacionales (se suele simular la ejecucién completa de una aplicacién paralela
de complejidad media-alta sobre el sistema simulado, y todo ello se ejecuta tipicamente en
un monoprocesador). Por tanto, cuando se trata de evaluar un conjunto de pardmetros de
tamano moderado, esta aproximacion resulta inviable.

La evaluacién de prestaciones del Encaminador Multimedia MMR, y de los algoritmos de
planificacién desarrollados para él, se va a llevar a cabo mediante simulacién, pues es la
tnica técnica capaz de ofrecer tanto el nivel de detalle como la versatilidad necesaria para
el estudio. Por otro lado, la carga con que se alimentara el simulador serd mixta, pues para
algunos tipos de trafico se empleard una carga generada sintéticamente, mientras que en otros
se emplearan trazas obtenidas de aplicaciones reales. Todo ello sera descrito con detalle en
las siguientes secciones.

6.2. Herramienta de simulacion: mmrsim

Con el objeto de evaluar la arquitectura de encaminador propuesta, se ha desarrollado una
herramienta de simulacién que captura el funcionamiento del mismo con un elevado nivel
de detalle. La herramienta se ha desarrollado en el lenguaje de programacién C++. Se han
aprovechado las capacidades de orientacién a objetos que proporciona este lenguaje para
implementar un simulador modular, que admite configurar de forma simple las diferentes
opciones de diseno, en especial los algoritmos de planificacién de enlaces y conmutador.

El objetivo fundamental es validar la arquitectura de encaminador propuesta, y comprobar
si los algoritmos de planificacién desarrollados son capaces de cumplir efectivamente con
las prestaciones requeridas para los diversos tipos de tréafico. Por ello, el simulador imple-
menta con gran nivel de detalle un dUnico encaminador, junto con las tarjetas de interfaz
de red conectadas a cada puerto de entrada. Esta configuracién emplea el Encaminador co-
mo "encaminador de grupo de trabajo”, donde a sus puertos se conectan directamente los
hosts [53, 76].

Entre el encaminador y cada tarjeta de red se implementa el control de flujo basado en
créditos. Hay que recordar que la eleccién de este esquema de control de flujo, frente al
procedimiento stop-and-go comunmente empleado en redes de multicomputadores, viene
motivada por las siquientes razones:
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Encaminador Multimedia

Tarjeta Interfaz de Red
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Q »m\ | Enlace Fisico /m\
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Memoria del Canal Virtual

Buffers de flit (pequefios buffers de flit)
(infinitos)

Al puerto del crossbar

FUENTES

/
%%

CE: Controlador del Enlace

Figura 6.1: Representacién conceptual de una entrada al MMR.

= En el caso de emplear control de flujo de tipo stop-and-go, el retardo de la informacién
de control de flujo a través de los enlaces haria necesario el empleo de buffers de tamano
elevado por cada canal virtual. Esto, dado el elevado ntimero de canales virtuales que
soporta el MMR, elevaria de forma considerable su complejidad hardware y su tamano
en area de silicio.

= FEl control de flujo basado en créditos requiere de una mayor sobrecarga de control. Sin
embargo, puesto que los flujos multimedia son muy largos, el tamano de la unidad de
control de flujo o flit se puede hacer lo suficientemente grande como para amortizarla.

» Se puede argumentar que hasta que la informacién de control de flujo (el crédito) llega
al emisor, los enlaces permanecen inutilizados perjudicando la tasa de utilizacién de
los mismos. Sin embargo, el control de flujo se establece por cada canal virtual, y no
por cada enlace fisico. Por tanto, al existir un gran nimero de ellos, la probabilidad de
que haya al menos uno preparado para transmitir (es decir, con créditos disponibles)
es muy elevada, especialmente con cargas medias-altas.

En la Figura 6.1 se representa la configuraciéon conceptual del modelo simulado, en lo que
respecta a las entradas del MMR. Las fuentes de trafico cuando generan sus flits, los depo-
sitan en los buffers implementados en la tarjeta de red correspondiente. La tarjeta de red
implementa tantos buffers como canales virtuales se definan en cada enlace fisico del MMR.
Estos buffers se consideran de tamano infinito, pues en caso de necesidad se puede recurrir a
la memoria del host. De esta manera, se facilita el empleo de buffers pequenos y compactos
en el MMR.

El Controlador del Enlace situado en la tarjeta de red sigue un criterio ciclico entre los
canales virtuales con flits listos para transmitir (es decir, con créditos disponibles), a la hora
de hacer llegar un flit hasta el buffer correspondiente en el MMR. Este simple esquema se
ha comprobado que es suficiente para enviar flits al MMR y garantizar la QoS, al menos
cuando la red se compone de un tnico Encaminador. Esto se debe a que cuando el algoritmo
de planificaciéon garantiza QoS, el NIC simplemente adapta el envio de flits a las necesidades
del encaminador, teniendo en cuenta la capacidad de los buffers del MMR (sélo para unos
pocos flits) y el control de flujo empleado. Para el caso de una red compuesta por mds de
un Encaminador, posiblemente se deban analizar otras posibilidades mds sofisticadas para
el Controlador del Enlace.

La simulacién estd conducida por eventos. La transmisién de datos se simula al nivel de flit.
El funcionamiento del encaminador se simula sobre la base de ciclos de flit, aunque la base
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Tiempo

IAT

Figura 6.2: Fuente de trafico CBR.

de tiempos estd al nivel de phit. Esto es, la unidad de tiempo del simulador es el tiempo
equivalente a transmitir un phit, es decir, un ciclo de reloj del encaminador. Tanto el tamano
de flit y de phit, como la frecuencia de funcionamiento del encaminador son parametros de
entrada del simulador.

Antes de describir los parametros que configuran cada simulacién, y puesto que algunos de
ellos estan relacionados con detalles de los generadores de tréafico utilizados, se van a describir
dichos generadores de trafico.

6.2.1. Descripcion de los generadores de trafico

El Encaminador Multimedia estd ideado para soportar tanto conexiones de trafico multi-
media, que requieren de garantias de QoS, como otros tipos de trifico no multimedia, en
concreto mensajes de control, y trafico de datos convencional best-effort. Por ello, ha sido
necesario desarrollar generadores de trifico para cada uno de estos tipos. En concreto, pa-
ra el trafico multimedia se han desarrollado generadores tanto de trafico de tasa constante
(CBR), como de tasa variable (VBR).

Fuentes CBR

Las fuentes de trafico CBR han sido las més sencillas. Simplemente han de generar un flit
cada cierto tiempo, estando éste determinado por el ancho de banda de la conexién. Al
tiempo de separacion entre flits, fijo para cada conexién de este tipo, se le denomina IAT
(de Inter-Arrival Time, o tiempo entre llegadas), y se define como la inversa del ancho de
banda de la conexién. En la Figura 6.2 se ilustra el comportamiento de una fuente de este
tipo.

Para poder evaluar las prestaciones recibidas por este tipo de conexiones, y comprobar
si realmente son acordes con las garantias necesarias para cada tipo, en las simulaciones
que involucran trafico CBR se han empleado mezclas aleatorias de 3 tipos de conexiones
CBR: de 64 Kbps, de 1.5 Mbps y de 55 Mbps. De esta manera, se pueden analizar las
prestaciones obtenidas por conexiones con requerimientos de ancho de banda bajos, medios
y altos. Las primeras son representativas de conexiones telefonicas, las segundas pueden
representar a conexiones de video sin comprimir, mientras que las tltimas son representativas
de transmisiones de video de alta definicién.

Fuentes VBR

Las fuentes de trafico variable se han implementado como fuentes de video MPEG-2, por ser
éste un ejemplo tipico de trafico multimedia.
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El estdndar de codificacién de video MPEG-2 [12] codifica los flujos de video como una
secuencia de distintos tipos de imagenes o frames, de tipo I, P y B, ordenadas segin un
patrén repetitivo y prefijado, llamado GOP (Group Of Pictures). El GOP empleado es
IBBPBBPBBPBBPBB. Cada tipo de imagen tiene una finalidad diferente. Las imdgenes de
tipo I contienen toda la informacién de la imagen en ellas mismas, son autocontenidas Las
imégenes de tipo P necesitan la informacion de las imdgenes I para poder ser decodificadas.
Por dltimo, las imdgenes de tipo B requieren la informacién de las imagenes de tipo I an-
teriores, y las de tipo P anteriores y posteriores para poder ser decodificadas. El ancho de
banda requerido por cada tipo de imagen es diferente. Las imagenes de tipo I son las que
consumen un mayor ancho de banda, y las de tipo B, las que menos.

Cada 33 milisegundos, se inyecta una imagen compuesta por un niumero determinado de flits.
Este ntimero se extrae de ficheros de traza correspondientes a peliculas de video MPEG-2
reales. Dichos ficheros almacenan el tamafio en bits de cada imagen de la secuencia. Tipica-
mente, cada imagen tiene que ser transmitida como una secuencia de flits. Estos flits, que
componen cada imagen de video, se pueden inyectar de distintas maneras a lo largo de los
33 milisegundos que transcurren entre la inyeccién de dos imigenes consecutivas.

Una posibilidad es distribuir la inyeccién de los flits de forma equiespaciada a lo largo de los
33 milisegundos de separacion entre imagenes consecutivas. En la Figura 6.3 se muestra la
inyeccién de dos tramas consecutivas, una compuesta de 6 flits, y otra de tres. Este método
de inyeccién provoca que el tiempo de separacién entre la inyeccién de dos flits consecutivos
(el IAT) varie de imagen a imagen. Por ejemplo, en la Figura 6.3 se puede comprobar como
el TAT para la primera trama (I AT}) es la mitad que el de la segunda (I AT5), al tener el
doble de flits. A este modelo se le ha denominado como modelo de inyeccién SR (por
Smooth Rate, o tasa suavizada) [27].

Tiempo de imagen
33 msegs

| | Tiempo

IAT | AT

2

Figura 6.3: Fuente de trafico VBR: modelo de inyeccién SR (flits equiespaciados).

Otra posibilidad es inyectar todos los flits que componen la imagen al principio de los 33
milisegundos, a una tasa pico prefijada. De esta forma, el trafico generado presenta riafagas,
de forma similar a los trenes de paquetes [80]. En este caso, los flits de todas las tramas
se inyectan con la misma separacién, y se introducen periodos donde la fuente permanece
inactiva entre el final de la inyeccion de los flits de una trama, y el inicio del siguiente tiempo
de imagen. Esto se ilustra en la Figura 6.4. Las dos im4genes que se inyectan en este ejemplo
tienen el mismo tamano que las de la Figura 6.3. Obsérvese que los flits se inyectan con un
IAT que es la mitad que el TAT; del caso anterior, es decir, al doble de velocidad. Asi, en el
caso de la primera trama, la fuente permanece ociosa durante la segunda mitad del tiempo
de trama, mientras que en el caso de la segunda, la fuente permanece ociosa durante las
ultimas 3/4 partes del tiempo de trama. A este modelo se le ha denominado modelo de
inyeccién BB (de Back-to-Back, o “uno tras de otro”).

Las caracteristicas de las peliculas empleadas en las simulaciones aparecen en la Tabla 6.1. Se
muestran los datos relativos al tamafio de las imagenes: tamafio maximo, minimo y medio,
expresados en bits. De estos datos, se pueden extraer los requerimientos de ancho de banda
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Tiempo de imagen
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Figura 6.4: Fuente de trafico VBR: modelo de inyeccién BB (flits a tasa pico).

Tamaiio de las Imédgenes (bits)

Secuencia Maéaximo | Minimo ‘ Medio
Ayersroc 535030 148755 232976
Hook 454560 159622 272738
Martin 444588 116094 199880

Flower Garden 900139 308411 497126
Mobile Calendar || 970205 412845 600742
Table Tennis 933043 260002 440547
Football 590532 340246 441459

Tabla 6.1: Estadisticas de las secuencias de video MPEG-2 empleadas en las simulaciones.

tanto medios como maximos de las secuencias empleadas. En la Figura 6.5 se muestran
los patrones de trafico que presentan las secuencias empleadas. Se puede observar como los
requerimientos de ancho de banda varian con el tiempo por el formato de la codificacién
MPEG?2 (los picos son tramas I, etc.), pero también se introducen variaciones debidas al
contenido de la informacion a codificar: imagenes estaticas o con mucho movimiento, cambios
de escena, etc.

Cada secuencia tiene una longitud distinta. En caso de que durante la simulacién se llegue al
final de una secuencia, el generador de trafico empieza de nuevo a transmitir imagenes desde
el inicio de la secuencia para asi mantener las mismas condiciones de carga durante todo el
periodo de tiempo simulado.

Fuentes de control

Como se puso de manifiesto en la Seccién 4.1, muchas aplicaciones multimedia requieren
transmitir mensajes de control cortos ademds de los largos flujos de datos. Estos mensajes
de control los puede generar el usuario (por ejemplo, comandos de control de una secuencia de
video: avance, parada, rebobinado...), o las tarjetas de interfaz de red (por ejemplo, cambio
de los requerimientos de ancho de banda de una conexién, control de la congestién...). En
el primer caso, el destino del mensaje de control serd un host, mientras que en el segundo
serd un encaminador. En cualquier caso, estos mensajes se deben retransmitir con la minima
latencia, pues pueden afectar al comportamiento de los flujos de datos.

La tasa de generacién de estos mensajes serd normalmente baja. Por ejemplo, para los estu-
dios realizados en [173], se genera un mensaje de control cada 33 milisegundos. El generador
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de trafico de control implementado en el simulador del MMR emite un mensaje de control
también cada 33 milisegundos, pero con un margen de variacién del 10 %. Es decir, la sepa-
racién entre dos mensajes de control consecutivos sera un valor aleatorio comprendido entre
29.7 y 36.3 milisegundos. En cuanto a la longitud, y dado que los flits tienen un tamatno
elevado, se considera que cada mensaje de control ocupa un tunico flit.

Fuentes best-effort

Las fuentes de trafico best-effort generan un tipo de trafico autosimilar, que refleja fiel-
mente el comportamiento del trafico generado por aplicaciones de web [20].

Se dice que un patréon de trafico es autosimilar si mantienen sus mismas propiedades inde-
pendientemente de la escala a la que se observe. En el caso que se trata aqui, esto se traduce
en que las fuentes de trifico autosimilar exhiben rafagas observables en diversas escalas de
tiempos. Asimismo, pueden exhibir dependencias en el sentido de que los valores de cualquier
instante estdn correlacionados con los valores de todos los instantes futuros.

Matematicamente, la autosimilaridad se puede expresar de la forma siguiente [70]. Un proceso
estocdstico X = (X1, Xo,...) se dice que es exactamente autosimilar de sequndo orden con
parametro de Hurst:

H=1- (0<p<2)

si, para cualquier M =1,2,3,...,

r™M k) =r(k) (k=1,2,3,...)
donde (k) es la funcién de autocorrelacién, X (™) = (X,gm) 1k:1,2,3,...)y

(m) _ Xkm-mt1 + -+ Xj
ka_ m—m - m’ E>1.

El generador de trifico best-effort que se ha implementado estd adaptado a partir de SURGE
(Scalable URL Reference Generator) [20], un generador de carga de web realista. El trafico
generado de esta forma exhibe un comportamiento similar al de un conjunto de usuarios
accediendo a un servidor.

El modelo de trafico SURGE contiene una serie de parametros para los cuales se han iden-
tificado las funciones de probabilidad que mas se acercan al comportamiento real de las
fuentes objeto de estudio. Para la finalidad de los estudios desarrollados en el MMR, sélo
son necesarios los parametros relacionados con el tamano y temporizacién de las peticiones
de servicio.

Mas concretamente, el trafico generado por una fuente best-effort autosimilar tiene una
forma de rafagas anidadas. Esto es debido a la forma en que se recupera una pagina web
de un servidor. Segtn especifica el protocolo que gobierna la transferencia de paginas web
HTTP (HyperText Transfer Protocol) [55], para recuperar una pagina web de un servidor, en
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Figura 6.6: Fuente de trafico best-effort autosimilar.

primer lugar se transmite la propia pagina (un fichero en formato HTML), y seguidamente, se
transmiten los objetos incrustados en la misma (tipicamente, imdgenes, clips de audio, etc.).
Tras la transmisién de cada objeto, la fuente entra en un periodo de inactividad (periodos
“OFF”). Tipicamente, el periodo de inactividad entre la transferencia de objetos de una
misma pagina es bastante menor que entre el final y el inicio de la transferencia de una nueva
pagina, debido a que en el segundo caso normalmente existe interaccién con el usuario. Este
comportamiento se modela en SURGE mediante los siguientes cuatro parametros:

Numero de referencias incrustadas Numero de objetos que estian referenciados en la
pagina web, mas la propia pagina web.

Tamano de la peticién Tamaifio de los objetos a transmitir.

Periodo OFF activo Periodo de separacién entre la transmisién de dos objetos de la mis-
ma, peticién.

Periodo OFF inactivo Periodo de separacién entre la transmisién del altimo objeto de
una peticién y el primero de la siguiente.

Ademis, cada objeto (sea la pagina en si, o cualquiera de los elementos incrustados en ella)
se ha de transmitir como una secuencia de flits. En la implementacion que se ha hecho, los
flits que componen un mismo objeto se generan uno inmediatamente detras del anterior.
Todo esto se representa en la Figura 6.6. En ella se muestra la transmisién de dos paginas
web. Los flits de cada una de ellas se muestran en diferente color. La primera contiene una
referencia incrustada, mientras que la segunda contiene dos referencias.

SURGE modela cada uno de los cuatro parametros comentados mds arriba con una dis-
tribucién estadistica diferente. En la Tabla 6.2 se muestran las funciones de densidad de
probabilidad, y los valores concretos para sus parametros identificados por los desarrollado-
res de SURGE para generar el trafico autosimilar.

Por 1dltimo, senalar que el destino se elige de forma aleatoria para cada transaccién, esto es,
la informacién perteneciente a diferentes paginas web emitidas por una misma fuente puede
ir dirigida a distintos destinos. Evidentemente, todos los flits que componen una pagina web,
y sus referencias incrustadas, iran dirigidos al mismo destino.
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Componente H Modelo ‘ Funcién de probabilidad Pardmetros
Referencias incrustadas | Pareto p(z) = akez~ (et E=1; a =243
Tamafos de peticiones Pareto p(z) = akez— (et k =1000; o =1,0
Periodos OFF activos Weibull plx) = bm:,,_l e~ (3)° a =1,46; b= 0,382
Periodos OFF inactivos || Pareto p(z) = ak¥z—(@tl) k=1, a=15

Tabla 6.2: Resumen de estadisticas empleadas en la generacién de trafico autosimilar.

6.2.2. Configuracién de las simulaciones

Existe un nimero elevado de parametros que controlan diversos aspectos de cada simulacién.
Estos pardmetros se pueden clasificar en varias categorias. A continuacién, se describird el
significado de cada uno de ellos.

1. Parametros del encaminador Este conjunto de parametros define las dimensiones
del encaminador.

» Numero de puertos Numero de enlaces de entrada/salida que tendra el encaminador.

= Nimero de canales virtuales Se trata del nimero de canales virtuales que imple-
mentard el encaminador por cada puerto de entrada/salida.

= Valor de K Este pardametro define el tamano de la vuelta del planificador, que se
emplea para reservar y adjudicar el ancho de banda a las distintas conexiones (ver
Seccién 4.3.2).

» Tamano del phit Se trata del nimero de bits que pueden transmitirse en paralelo
a través de cada enlace fisico. Este valor coincide con el ancho del camino de datos
interno del encaminador.

= Tamano del flit Tamano de la unidad de control de flujo del Encaminador. Esto es,
el tamano de flit para PCS (flujos multimedia) y el tamafio mdximo de mensaje para
virtual cut-through (trafico no multimedia).

= Ancho de banda de los enlaces Capacidad de los enlaces fisicos y del camino de
datos interno del encaminador. Este parametro, junto con el tamaifo de phit, determina
la duracién del ciclo de reloj del encaminador.

» Tamano de los buffers Tamano en flits de los buffers asociados a cada canal virtual
del MMR.

2. Configuracién del planificador Estos pardmetros deciden la configuracién de los
algoritmos de planificacién que se emplean en el encaminador.

= Tipo de planificador Mediante este parametro se seleccionan tanto el algoritmo
planificador de enlaces, como el del conmutador. Existe un valor para cada combinacién
posible, de entre los algoritmos presentados en el Capitulo 5.

= Numero de candidatos Nimero de canales virtuales seleccionados por los planifi-
cadores de enlaces, que serdn la entrada al algoritmo de planificacién del conmutador
(ver Seccién 5.1).
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3. Configuracién del control de admisién de conexiones (CAC) Estos pardmetros
configuran el criterio seguido para admitir o rechazar conexiones.

= Tipo de CAC Decide el tipo de algoritmo de CAC a emplear. Existen diversas posi-
bilidades, pero en esta Tesis los estudios se han limitado a utilizar el algoritmo descrito
en la Seccién 4.3.3.

= Factor de concurrencia Parametro que decide el grado de multiplexacion estadistica
entre los picos de las conexiones VBR (ver Seccién 4.3.3)

4. Configuracién de la simulacién Se trata de los pardmetros relacionados intrinseca-
mente con el funcionamiento y control del simulador.

= Semilla para nimeros aleatorios Es la semilla que se empleard para inicializar el
generador de nimeros aleatorios.

= Fichero conexiones Este fichero contiene los datos relativos a las conexiones que
seran establecidas al inicio de la simulacién. Dichos datos incluyen el tipo de la conexién
(CBR, VBR), ancho de banda medio y pico (en su caso), puertos fisicos origen y destino,
y si es VBR, identificador de la traza de la secuencia de video a transmitir.

» ;Hay trafico VBR7? Esta cuestion decide la forma de finalizar cada simulacién.

= Numero de ciclos del periodo transitorio Junto con el siguiente parametro, define
la duracién de la simulacién cuando no hay presente trafico VBR. Se trata del nimero
de ciclos del planificador a ejecutar al inicio de la simulacién, durante los cuales no
se recogen estadisticas. De esta forma, se persigue que el simulador alcance un estado
estable, antes de proceder a medir resultados.

= Numero de ciclos del periodo permanente Junto con el pardmetro anterior, define
la duracién de la simulacién cuando no hay presente trafico VBR. Se trata del ntimero
de ciclos del planificador a ejecutar, durante los cuales las estadisticas pertinentes seran
recogidas.

= Niumero de GOPs a transmitir Define la forma de parar la simulacién cuando
existen conexiones VBR. La simulacién finaliza cuando por cada fuente VBR, han
conseguido atravesar el encaminador tantos GOPs completos como se indique en este
parametro. Senialar que en este caso, se transmiten inicialmente dos tramas adicionales
por cada conexién sobre las que no se recogen estadisticas, para compensar los efectos
del desalineado en el inicio de las transmisiones. Esto es, se empiezan a medir resultados
una vez que se todas las fuentes han alcanzado un estado estacionario, con todas
transmitiendo.

5. Configuraciéon de la carga Parametros relativos al tipo y mezcla de cargas que se
alimentardan al simulador.

= ;Hay trafico de control? En caso afirmativo, se creard una fuente de trafico de
control por cada enlace fisico.

= ;Hay trafico best-effort? En caso afirmativo, se crearan fuentes de trafico best-effort
en todos los enlaces fisicos.
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= Numero de fuentes best-effort por enlace fisico del encaminador, en caso de que
haya trafico de este tipo. Definen la carga de trafico best-effort que se introduce en el
sistema simulado.

= Tipo de fuentes VBR Este pardmetro define el modelo de inyeccién de los flits
correspondientes a las fuentes de tipo VBR: modelo SR o BB.

= Ancho de banda pico Este parametro define la tasa pico de generacion de los flits
para el modelo de inyeccién BB para las fuentes VBR.

= Alineamiento de tramas Este parametro decide el alineamiento entre las distintas
conexiones VBR. Las distintas conexiones se pueden alinear de tres formas diferen-
tes [35]:

e High Source Alignment (HSA): Todas las fuentes transmiten sus imigenes
de tipo I (las que mds ancho de banda consumen) a la vez. Se trata por tanto del
peor caso posible.

e Low Source Alignment (LSA): Las fuentes se alinean de manera escalonada,
de forma que la imagen I de una secuencia coincida con la B de otra, y asi sucesiva-
mente. Este seria el mejor caso, pues los picos de unas conexiones se “encajan” en
los valles de otra, aprovechando perfectamente el ancho de banda, y sin provocar
picos de congestion.

e Aleatorio: Las fuentes se alinean sin ningin patrén en particular. Se trata del
€aso mas comun.

En la Figura 6.7 se muestran ejemplos de los tres casos. En los tres aparecen los perfiles
de trafico de 3 secuencias de video, junto con el tamano agregado de todas las tramas
en cada momento. Se puede observar como para la alineacién HSA (Figura 6.7-(a))
efectivamente todas las fuentes emiten sus tramas I a la vez, provocando que durante
esos intervalos de tiempo el trifico total generado crezca de forma importante.

Por el contrario, en la alineacién LSA (Figura 6.7-(b)), al desplazar cada secuencia un
tiempo de trama respecto de la anterior, se consigue que los picos de una conexién
(tramas I) coincidan con valles de otra (tramas B), de manera que no existen grandes
variaciones en el perfil del trafico agregado.

Por 1ltimo, con la alineacién aleatoria (Figura 6.7-(c)) se puede observar que hay picos
que coinciden y otros que no. Asi, el perfil de trifico exhibe picos méas pronunciados
que con el alineamiento LSA, pero menos que con alineamiento HSA. Este es el caso
medio, el més habitual.

= Desplazamiento interno de tramas Decide si la trama inicial de cada conexién
VBR se transmite desde su inicio, o desde algtin punto aleatorio dentro de ella.

Cada simulacién se desarrolla de la siguiente forma. El simulador, en primer lugar, crea e
inicializa todas las estructuras de datos del encaminador, tarjetas de red, resultados, etc.
Seguidamente, lee el fichero con la informacién de las conexiones multimedia que se van a
constituir la carga del simulador. El fichero contiene los datos basicos de cada conexién: tipo
(CBR o VBR), puerto de entrada, puerto de salida y ancho de banda medio, y ademds,
para las conexiones de tipo VBR, el ancho de banda méximo o pico, y un identificador de
la traza de video MPEG-2 que se va a transmitir a través de esa conexién. Este fichero de
conexiones se genera previamente, y con la idea de que la suma de ancho de banda medio
de todas las conexiones que comparten el mismo enlace fisico de entrada sea un tanto por
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Figura 6.7: Alineacién de las fuentes VBR.

ciento dado de la capacidad del enlace. Esto es, se genera una mezcla de conexiones de forma
que la carga del sistema sea un porcentaje del ancho de banda del enlace. Estas conexiones
estan mezcladas de forma totalmente aleatoria. Los puertos de destino se generan de forma
uniforme.

Cuando el simulador va leyendo el fichero de conexiones, interpreta cada linea como una pe-
ticion de establecimiento de conexién. Y aplica sobre cada peticién los criterios de admisién
comentados en la Seccién 4.3.3. Por tanto, puede que alguna conexién resulte rechazada,
por falta de suficiente ancho de banda en el enlace de salida requerido para satisfacer sus
necesidades. Hay que hacer notar que simplemente se implementa la verificacién de los cri-
terios de admisién de conexiones. No se simula en detalle la transferencia de la sonda de
establecimiento de la misma. El efecto es que la recogida de datos, y la evaluacién del enca-
minador, se hace sobre un periodo de tiempo donde las conexiones ya estdn establecidas, y
ni se crean nuevas, ni se destruyen las existentes. Se trata por tanto de, dada una situacién
estacionaria, evaluar el comportamiento de la arquitectura asi como de los algoritmos de
reparto de recursos implementados en ella.

Una vez leido todo el fichero de conexiones, y reservados los recursos de las admitidas, se

? ?
planifican los eventos iniciales que regulan el funcionamiento del encaminador y de las fuentes
generadoras de trafico, y la simulacién empieza a ejecutarse.

Una vez que se alcanza la condicién de finalizacion de la simulacién, diferente segin si el
Unico trafico multimedia presente es CBR, o si hay también trafico VBR, se calculan las
estadisticas de los resultados que se han ido recogiendo, y se muestran como salida del
simulador.
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6.2.3. Resultados ofrecidos por el simulador

La herramienta de simulacion ofrece los siguientes resultados al terminar la simulacién:

= Tiempo de simulacién, medido en ciclos de reloj del encaminador y en milisegundos.

= Porcentajes de uso de los candidatos en los emparejamientos calculados por el
planificador del conmutador.

= Calidad del emparejamiento, medido como el cociente entre emparejamientos con-
seguidos frente a emparejamientos posibles. Se dan el valor medio, minimo, miximo, y
la desviacién tipica.

= Recuento de flits: flits generados, recibidos en el encaminador, transmitidos por el
encaminador, y en buffers del mismo, por cada canal virtual, por cada enlace fisico, y
totales.

= Carga generada, desglosada por enlace fisico de entrada, y en media.

» Utilizacién de los enlaces de entrada, y media. Estos pardmetros reflejan la can-
tidad de informacién que llega al encaminador.

= Utilizaciéon de los enlaces de salida, y media. La utilizacién media de los enlaces
de salida se corresponde con la utilizacién media del crossbar.

En condiciones de carga normal, la carga media generada, la utilizacién media de los enlaces
de entrada, y la utilizacion media del crossbar coinciden, puesto que todos los flits generados
salen de sus respectivas tarjetas de interfaz, y atraviesan el encaminador. Cuando comienza
la saturacién, el encaminador no es capaz de trasegar todos los flits que le llegan, con lo
que la utilizacién media de salida decrece respecto a la de entrada. Los buffers del MMR se
empiezan a llenar, y finalmente, el control de flujo evitard que pasen flits desde los interfaces
de red al MMR. Entonces, disminuira la utilizacién media de los enlaces de entrada con
respecto a la carga media generada.

Seguidamente, se proporcionan los siguientes resultados en cuanto a las prestaciones expe-
rimentadas por el trafico que atraviesa el encaminador. Las medidas se desglosan por cada
tipo de tréfico, y ademds para el trafico CBR, por tipo de conexién (de bajos, medios y altos
requerimientos de ancho de banda).

= Retardo del encaminador: tiempo transcurrido desde que un flit se almacena en
su buffer de entrada del MMR correspondiente, hasta que es transmitido a través
del crossbar hacia su enlace de salida. Es decir, se trata del tiempo de espera que
experimenta el flit en los buffers del MMR, més el tiempo en atravesar el crossbar. Se
da el valor maximo, medio, y desviacion tipica, medidos en ciclos del encaminador y
en microsegundos.

= Retardo desde la generacidén: tiempo transcurrido desde que un flit se genera hasta
que es transmitido a través del crossbar hacia su enlace de salida. Se da el valor maximo,
medio, y desviacién tipica, medidos en ciclos del encaminador y en microsegundos. Este
valor incluye el tiempo de espera experimentado por el flit en el interfaz de red donde
se generd, mas el retardo experimentado en atravesar el encaminador.
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6.3.

Distribucién del retardo de los flits: para cada tipo de conexion, se establecen un
conjunto de umbrales. Dichos umbrales estin relacionados con el IAT de la conexién
en caso de las conexiones CBR, y con el tiempo de trama (33 msegs) en el caso de
las conexiones VBR. Los umbrales son miltiplos y submaultiplos de estos valores. El
simulador hace un recuento de los flits cuyo retardo es menor que cada umbral, cal-
culando el porcentaje sobre el total de flits emitidos del mismo tipo. Asi, se obtiene
la distribucién de los retardos del encaminador y desde la generacién experimentados
por los flits. Esta informacion da una idea muy ajustada de la QoS que reciben las
conexiones.

Ademis de los datos relativos a retardo de flits, para las conexiones VBR se facilitan
los datos de retardo (del encaminador, desde generacién, y distribucién de los mismos)
relativos a las tramas de video, las unidades de datos de la aplicacién en concreto con-
siderada. El motivo es que para este tipo de aplicacién, no son tan importantes las
prestaciones experimentadas por los flits individuales, como por la unidad de datos
completa. El destino necesita la imagen completa para poder decodificarla y visuali-
zarla. Mientras la imagen esté disponible a su debido tiempo en el destino, el retardo
sufrido por los flits individuales no es importante. Por tanto, la QoS de las conexiones
VBR se medira sobre tramas.

Con el objeto de independizar las medidas de retardo de tramas del modelo de inyeccién
empleado (una trama tarda mds en ser inyectada con el modelo SR que con el BB), el
retardo de una trama se asocia al retardo sufrido por el ultimo flit que la compone. Esto
es, el retardo desde generacién de una trama se mide como el tiempo transcurrido desde
el final de su generacion, hasta el final de su recepcién en el destino. Y andlogamente,
se define el retardo del encaminador de una trama: es el tiempo transcurrido desde que
el ultimo flit de la misma se almacena en los buffers del MMR, hasta que abandona, el
encaminador por el enlace de salida correspondiente.

Jitter: variacién en el retardo de los flits de una conexién. Se calcula como la diferencia
entre el retardo experimentado por un flit, y el experimentado por el flit anterior.
Ambos retardos se consideran desde la generacién. De nuevo, para conexiones VBR, el
Jitter se mide sobre las tramas de video en lugar de sobre los flits que las componen.

Meétricas para la evaluacién de prestaciones

De entre todos los resultados proporcionados por el simulador, los que resultan de verdadero
interés a la hora de evaluar al arquitectura y los algoritmos propuestos son los que se indican
a continuacién. El resto tnicamente se emplean de forma auxiliar, bien para comprobar
el correcto funcionamiento del simulador, bien como datos adicionales que en ciertos casos
pueden arrojar més luz sobre el comportamiento indicado por la métricas de evaluacién
escogidas.

Los indices de prestaciones escogidos dependen del tipo de trafico de que se trate. Se han
escogido los siguientes:

Utilizacién media del crossbar

Retardo medio desde la generacion, medido sobre flits, para el trafico CBR y el
best-effort

Retardo medio desde la generacién, medido sobre tramas de video, para el trafico
VBR
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= Retardo maximo desde la generacién, medido sobre flits, para el trafico de control

= Distribucion de los retardos de flit desde la generacidén, para el trafico CBR

Distribucién de los retardos de trama desde la generacién, para el trafico VBR

» Jitter, para flits CBR, y tramas VBR

El primero de los indices mide cudnto trafico es capaz de trasegar el encaminador sin llegar
a saturarse. En este sentido, la saturacion se entiende en el sentido tradicional, cominmente
empleado en el andlisis de redes de multicomputadores, esto es, cuando la utilizacién de
salida cae por debajo de la carga generada, y los flits se acumulan en los buffers (del en-
caminador o de las tarjetas de red) sin llegar a ser transmitidos. La entrada en saturacién
implica un crecimiento no acotado de los retardos experimentados por los flits que consiguen
atravesar el encaminador, lo que claramente contraviene las garantias de QoS que necesitan
las aplicaciones multimedia. Ahora bien, cuando el nivel de carga estd cercano a saturacién,
los retardos de los flits empiezan a ser elevados, y por tanto hay que analizar cuidadosamente
cudl es el punto de carga limite mas alld del cudl las garantias de QoS de las aplicaciones
se ven comprometidas. Este punto limite no tiene por qué coincidir con el punto de satura-
cién que se determinaria en una red convencional, si no que es posible que ocurra a niveles
de carga algo menores. Para ayudar a determinar este punto limite, se emplean el resto de
indices. Ellos proporcionan informacién acerca de cdmo (en el sentido de con qué QoS) se
transmite el tréifico.

Para los traficos multimedia, las medidas de retardos medios dan una idea inicial del punto
de saturacién. Sin embargo, son las distribuciones de dichos retardos las que proporcionan
el nivel de detalle necesario para determinar dicho punto limite de carga, méas alla del cual,
las garantias de QoS se ven comprometidas. Siempre se van a utilizar los retardos desde
la generacién, pues son los que dan la medida del tiempo total invertido por el trifico en
alcanzar su destino.

Para el trafico de control, puesto que el objetivo es que llegue a su destino con el menor
retardo posible, basta con observar el retardo méximo experimentado por sus flits desde su
generacién para saber si dicho objetivo se cumple.

Por ultimo, para el trafico best-effort, y puesto que el objetivo para este tipo de trafico
es ofrecerle buena latencia media y alta productividad, sin tener en cuenta ninguna clase
de garantias de QoS, se adopta la medida tradicional empleada usualmente en los estudios
desarrollados sobre redes convencionales: el retardo medio desde la generacién (o latencia
desde la generacién).

6.4. Establecimiento de los parametros basicos de diseno

Antes de llevar a cabo la evaluacién exhaustiva de los algoritmos de planificacién de enlaces
y conmutador desarrollados para el Encaminador Multimedia, es necesario determinar los
valores de algunos de los pardmetros basicos involucrados en su diseno. Una vez hecho esto,
el resto de pruebas se realizardn con la configuracién determinada en este apartado.

En concreto, en este punto se trata de determinar los valores 6ptimos de los siguientes tres
parametros:

s Tamano del flit
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» Tamano del ciclo del planificador (valor de K)

s Tamano de los buffers en el MMR

El tamaio de flit influye en dos aspectos. Por un lado, cada flit transmitido, se acompana
de un phit con informacién del nimero de canal virtual al cual pertenece el flit en cuestién.
Ademsds, eventualmente implica la transmisién de un phit de control de flujo en sentido
inverso. Entonces, conviene disponer de flits de tamafio elevado, para amortizar mejor la
sobrecarga de control introducida por esos dos motivos. A esto hay que anadir que disponer de
flits grandes facilita el trabajo del planificador de enlaces y conmutador, pues se dispondra de
mas tiempo para ejecutarlos. Recordemos que el cdlculo de la planificacién se realiza en
paralelo con la transmisién de flits, y por tanto, la duracién del ciclo de flit es el tiempo del
que se dispone para llevarla a cabo. Cuanto mayores sean los flits, de més tiempo se dispone
para el cdlculo de la planificacién.

Por otro lado, se pueden aducir dos motivos contra el uso de flits grandes: que no se aprove-
chen eficientemente los flits con suficiente carga til, y el incremento en la latencia. El primer
inconveniente no es tal, debido a las caracteristicas de las aplicaciones multimedia. Dichas
aplicaciones generan grandes flujos de datos, con duraciones desde unos pocos segundos a
varias horas, con lo que el porcentaje de flits que puedan no ser rellenados totalmente con
carga tutil es despreciable. Para el segundo inconveniente, hay que tener en cuenta que las
aplicaciones multimedia no son excesivamente sensibles a la latencia, con lo que existe un
cierto margen de tolerancia en ese punto. Este extremo hay que verificarlo en estas pruebas
preliminares.

En cuanto al tamaio del ciclo del planificador, definido por el valor del pardmetro K,
estd relacionado con la granularidad de reserva del ancho de banda. Con valores mayores
de K, el ancho de banda del enlace se divide en trozos mdas pequenos, que son asignados
a las distintas conexiones. Asi, el ancho de banda reservado (una magnitud “discreta”),
se aproxima mds al ancho de banda realmente ocupado por las conexiones (una magnitud
“continua”). Es decir, la reserva de ancho de banda se ajusta més a los requerimientos de
las aplicaciones, ofreciendo un mejor aprovechamiento del ancho de banda de los enlaces.

Sin embargo, es posible que la mayor duracién del ciclo de planificacién influya negativamente
en los valores de latencia o jitter de las conexiones. Esto es lo que hay que comprobar en
este estudio preliminar.

Por ultimo, el tamano de los buffers en el Encaminador estd directamente relacionado con
la posibilidad de realizar un disefio compacto del mismo. En ese sentido, es conveniente el uso
de buffers de tamano minimo, dada la elevada cantidad de canales virtuales que soporta el
MMR. El uso de buffers pequenos no implica pérdida de flits, debido a que el MMR, emplea
control de flujo. Asi, los flits serian eventualmente almacenados en los buffers de la tarjeta
interfaz de red. Es decir, cuando se usen buffers pequenos, y debido al control de flujo, los
flits de una conexién cuyo avance estd detenido, se almacenarian en su mayor parte en la
tarjeta de red, y una minima parte en los encaminadores que atraviese la conexién. Esto
facilita ademads que la fuente del trifico ejerza un control sobre la conexién en presencia de
congestion. Por ejemplo, la fuente puede decidir descartar flits de forma selectiva, o en un
caso extremo, abortar la conexién. En tal caso, en la red quedaria una cantidad minima de
flits pertenecientes a dicha conexién, y los recursos desperdiciados en hacerlos llegar a su
destino serian minimos.

'Hay que recordar que el tamaiio del ciclo del planificador es de K x CV ciclos de flit, siendo K > 1, y

CV el numero de canales virtuales por enlace fisico en el MMR
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Numero de puertos 4

Ntimero de canales virtuales 128

Tamano de phit 16 bits

Ancho de banda de los enlaces 1.24 Gbps
Tipo de planificador IABP + COA
Ntumero de candidatos 4

Tipo de CAC Seccién 4.3.3
Factor de concurrencia 16

Semilla para ntimeros aleatorios | 12345

Tabla 6.3: Evaluacién preliminar: Pardmetros comunes a todas las pruebas.

Por otro lado, el hecho de que los flits se almacenen basicamente en el interfaz de red en
lugar de los encaminadores, puede dificultar la planificacion de los recursos, provocando in-
crementos en el retardo de los flits, de manera que la QoS resulte perjudicada. El impacto
puede ser mayor en presencia de trafico VBR, debido a las rafagas que presenta este patrén
de trafico. Tradicionalmente, los conmutadores han implementado buffers grandes, con el
objeto de absorber dichas rafagas, y evitar la pérdida de flits y la degradacién de las presta-
ciones de los flujos multimedia [36]. Sin embargo, debido a que en el disefio del MMR se evita
la pérdida de flits mediante el control de flujo, puede que el uso de buffers grandes ya no sea
imprescindible. Por tanto, hay que determinar el tamano minimo de buffers en el Encami-
nador con el objeto de conseguir un disefio lo mas compacto posible, pero sin comprometer
la QoS requerida por las aplicaciones.

6.4.1. Configuracién de las simulaciones

Todas las pruebas realizadas en este apartado se han configurado con los pardmetros mos-
trados en la Tabla 6.3.

En cuanto a la carga, estas pruebas preliminares se han llevado a cabo inicamente con trafico
multimedia. Se ha analizado la franja de cargas medias-altas, entre el 50 % y el 100 % del
ancho de banda de los enlaces.

Las pruebas con trafico CBR se ejecutan durante 600 ciclos del planificador, mas 10 ciclos
de periodo transitorio.

Las pruebas con trifico VBR se ejecutan hasta que cada conexién haya transmitido 6 GOPs.
Al inicio de la simulacién, existe un transitorio de 2 tiempos de trama antes de recoger
estadisticas. Las tramas de las secuencias de video se alinean de forma aleatoria, el caso mas
comun, y cada secuencia empieza a transmitirse desde un punto aleatorio de su trama, inicial
(desplazamiento interno de tramas). Se presentan los resultados obtenidos empleando los dos
tipos de fuentes VBR, segin su modelo de inyeccién (SR o BB). El ancho de banda pico
para el modelo de inyeccién BB se configura a 50 Mbps.

6.4.2. Tamano de flit

En primer lugar, se va a determinar la influencia del tamano de flit en las prestaciones del
Encaminador. Para estas pruebas, se fija el tamafo de ciclo del planificador a un valor de K
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de 16, y el tamano de los buffers se fija a 1 flit.

Los tamanos de flit que se van a evaluar son de 128 y 1024 bits. Puesto que en ambos casos
el tamano de phit (el ancho de los enlaces y del camino de datos interno del conmutador) es
idéntico e igual a 16 bits, ésto se traduce en un ciclo de flit de 9 y 65 ciclos del encaminador,
respectivamente:

128 its hit
flit _ g PIILS — 8 ciclos + 1 ciclo control = 9 ciclos

16 b5 T flit

1024 bits hit
% =64 p Z, 5 — 64 ciclos + 1 ciclo control = 65 ciclos

16 s flit

Como se puede observar por las expresiones anteriores, en el caso de emplear flits de 128
bits, se introduce un ciclo de sobrecarga (esto es, que no sirve para transmitir carga util)
por cada 8 ciclos empleados en transmitir datos. Si el flit pasa a ser de 1024 bits, existe un
ciclo de sobrecarga por cada 64 destinados a la transmisién de datos. Esto influye también
en el consumo de ancho de banda efectuado para transmitir los datos de las aplicaciones.
Cuando se establece cada conexidn, se ha de tener en cuenta también la sobrecarga de control
introducida a la hora de verificar las condiciones de admisién. Esto es, hay que tener en cuenta
que para atender a un flujo multimedia que ocupa un ancho de banda B en términos de datos
de usuario, hay que efectuar una reserva para soportar un ancho de banda de B x CF/TF,
siendo C'F' la duracién del ciclo de flit expresada en ciclos de phit (o del encaminador, que
es lo mismo), y TF el tamano del flit expresado en phits.

Por ejemplo, para una conexiéon que genera un ancho de banda de 1.54 Mbps, con flits de
128 bits, el ancho de banda real necesario seria de:

1,54 Mbps x g = 1,73 Mbps

Si el tamano de flit es de 1024 bits, entonces el consumo real de ancho de banda seria sélo
de:

1,54 Mbps x 2_451 = 1,56 Mbps

El algoritmo de control de admision de conexiones empleado tiene en cuenta esta sobrecarga a
la hora de aceptar o rechazar las conexiones que componen la carga introducida al simulador.
El efecto es que, a cargas moderadas-altas, al emplear flits mds pequenos, la cantidad de
ancho de banda rechazado se incrementa.

Hay que senalar también que en la Seccién 5.2.4 se estimé que era necesario un tamano de flit
de 160-176 bits para poder ejecutar los algoritmos de planificacién propuestos. Sin embargo,
para realizar este andlisis se ha considerado oportuno emplear un tamano de flit menor para
comprobar si las prestaciones obtenidas justifican la optimizacién de los disefios propuestos,
o incluso de los propios algoritmos.
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Figura 6.8: Impacto del tamafo de flit - Trafico CBR: Carga aceptada frente a carga solicitada.

Se comenzard el andlisis empleando trifico de tipo CBR, compuesto por una mezcla alea-
toria de conexiones de distintos requerimientos de ancho de banda, como se explico en la
Seccién 6.2.1.

En la Figura 6.8 se puede observar lo comentado en parrafos anteriores respecto al rechazo
de conexiones debido a la mayor sobrecarga de control. En dicha Figura, se muestra la carga
aceptada, la que ha pasado con éxito el control de admisién, frente a la solicitada al inicio
de la simulacién. Por debajo del 76 % de carga, no existe diferencia en el ancho de banda
admitido para los dos tamanos de flit. Sin embargo, a partir de ese punto, el empleo de
flits grandes hace que se admita una mayor cantidad de ancho de banda. En concreto, si se
emplean flits de 128 bits, la carga méxima que se admite estd en torno al 86 %, mientras que
con flits de 1024 bits, dicha carga maxima admitida se halla en torno al 95 %.

A continuacién, hay que ver qué prestaciones se obtienen con cada tamano de flit. En primer
lugar, se analizard la utilizacién media del crossbar, para comprobar cuanta carga es capaz
de trasegar el encaminador. La Figura 6.9-(a) muestra esta magnitud. En la franja de carga
comun para ambos tamamnos de flit, esto es, hasta el 76 %, el encaminador es capaz de dar
salida a toda la carga generada con ambas configuraciones. A partir de ese punto, el nivel
de carga a que se somete el encaminador en cada caso es diferente, tal y como se senalé pre-
viamente. También se observa que la saturaciéon llega en torno al 79 % de carga, cuando los
flits son de 128 bits, mientras que si los flits ocupan 1024 bits, esto no ocurre hasta el 87 %
de carga, aproximadamente. Estos resultados se refieren a carga total, es decir, incluyendo
la sobrecarga introducida por el phit que se transmite con cada flit. En la Figura 6.9-(b) se
muestra la utilizacién media del crossbar, pero en datos, es decir, descontando la parte de
utilizacién debida a los phits de sobrecarga. En ella se observa claramente que para flits de
128 bits, el aprovechamiento del ancho de banda por parte de la informacién 1til es menor.

Parece por tanto claro que el uso de flits mas grandes es preferible, al menos en cuanto a
la cantidad de carga util que es capaz de trasegar el encaminador. Queda por comprobar
si las prestaciones temporales se ven comprometidas por ello. Para ello, se va a emplear la
distribucién de retardos de flit desde la generacién, desglosada por tipo de conexién. Hay
que recordar que la carga CBR se compone de una mezcla aleatoria de conexiones de bajos,
medios y altos requerimientos de ancho de banda. Estos resultados se muestran en las gréificas
de la Figura 6.10, para los dos puntos de carga més altos, comunes a ambas configuraciones,
esto es, para el 72% y el 76 %. En ellas se aprecia como cuando se emplean los flits de mayor
tamano, hay algunos flits mas que son capaces de cumplir con cotas de retardo mds estrictas,
en las conexiones de medios y altos requerimientos. La diferencia se acentia al incrementar la
carga. En las conexiones de bajo consumo de ancho de banda, no existen diferencias, puesto
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Figura 6.9: Impacto del tamano de flit - Trafico CBR: Utilizacién media del crossbar.

que en ambos casos todos los flits cumplen con todas las cotas impuestas.

Para determinar el punto maximo de carga alcanzable por cada uno de los casos analizados,
es necesario verificar a qué nivel de carga la tasa de incumplimiento de cotas de retardo se
hace intolerable. Tanto para la carga del 72 % como para la del 76 %, el 100 % de los flits
sufre retardos menores que IAT/16 para las conexiones de 64 Kbps, que IAT/2 para las
conexiones de 1.54 Mbps, y que 2 x TAT para las de 55 Mbps?. Estos resultados entran
dentro de lo aceptable. Notese que los umbrales escogidos para las comparaciones dependen
de los requerimientos de cada conexién, y son tanto mas estrictos cuanto més requerimientos
de ancho de banda tiene la conexién.

Para cargas superiores al 76 % ya no se pueden comparar directamente los resultados ob-
tenidos para ambos tamanos de flit, puesto que los niveles de carga a los que se somete el
encaminador son diferentes. En la Figura 6.11 se muestran los resultados obtenidos para el
siguiente punto de carga obtenido con flits de 128 bits, que se sitda en torno al 80 %. En
este punto, las cotas anteriores ya no son cumplidas por todos los flits. Ya no se puede decir
que se esté ofreciendo QoS a las aplicaciones, y por tanto, este nivel de carga no deberia ser
alcanzado.

Por el contrario, para el siguiente punto de carga obtenido con flits de 1024 flits, un 83 %
aproximadamente, los resultados son bastante similares a los obtenidos para una carga del
76 % con flits de 128 bits. Esto se muestra en las gréficas de la Figura 6.12.

Se puede concluir por tanto, que los flits de mayor tamano son preferibles. No sélo mejoran
el aprovechamiento del ancho de banda de los enlaces, sino que también se ha demostrado
que con ellos el Encaminador es capaz de ofrecer un mayor rango de carga util con garantias
de QoS a las aplicaciones que generan trafico CBR.

Falta verificar si se cumple lo mismo cuando la carga estd compuesta por trafico VBR. Se
empleardn para ello las mismas métricas que para trafico CBR, aunque esta vez los retardos
estardn referidos a tramas en lugar de a flits individuales.

En primer lugar, se comprobari la carga aceptada frente a la solicitada (Figura 6.13). Esta
grafica es muy diferente a la analoga obtenida anteriormente para trafico CBR, en el rango
de cargas medias a moderadamente altas (50 %-80 %). Ahora, cuando los flits son pequenos,
la carga introducida al sistema es mayor que cuando los flits son grandes, y en torno a un
10 % mayor de la solicitada. Esto se debe a que las fuentes VBR generan siempre la misma,
cantidad de carga util, 6 GOPS de las distintas secuencias de video MPEG-2. Por tanto, en

2IAT = Inter-Arrival Time, tiempo entre llegadas de los flits de una conexién
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Figura 6.13: Impacto del tamano de flit - Trafico VBR: Carga aceptada frente a carga solicitada.
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Figura 6.14: Impacto del tamano de flit - Trafico VBR: Utilizacién media del crossbar.

ambos casos la cantidad de datos a transmitir es la misma. A esa carga se le ha de anadir la
sobrecarga de control, que se haya justamente en torno al 10 % para flits de 128 bits, lo cual
explica la diferencia de cargas reflejada en dicha gréfica. Dicha sobrecarga es de sélo el 1%
para flits de 1024 bits. A partir del 80 % de carga solicitada, la carga aceptada crece mucho
mas despacio para flits de 128 bits, debido al rechazo de conexiones. Cuando se emplean flits
de 1024 bits, el efecto del rechazo de conexiones empieza a hacerse patente a partir de una
carga solicitada del 90 %, aproximadamente. Esto es, al igual que sucedia con trafico CBR,
el uso de flits grandes permite aceptar un mayor nimero de conexiones cuando la carga es
moderadamente elevada.

La cantidad de carga que el Encaminador es capaz de trasegar se refleja en las graficas de la
Figura 6.14 mediante la utilizacién media del crossbar. En la parte (a) de dicha gréfica, la
utilizacién media total del crossbar, se puede observar como con flits pequeiios el Encamina-
dor entra en saturacién mucho antes que con flits de mayor tamano. En concreto, a partir de
una carga total de entorno al 75 % (marcado como B en la Figura) el Encaminador ya no es
capaz de dar salida a todos los datos que le llegan si se emplean flits pequenos. Por el con-
trario, si se emplean flits grandes, esto no ocurre hasta casi el 85 % de carga (marcado como
C en la Figura). Si se descuenta la sobrecarga de control, esto se traduce en una utilizacién
maxima neta de en torno al 65 % para flits de 128 bits, frente a algo més del 80 % obtenida
con flits de 1024 bits (véase la parte (b) de la Figura).

Por 1ltimo, queda por comprobar si las prestaciones temporales se mantienen con el uso
de flits grandes. Para ello, se va a emplear la distribucion de retardos de tramas desde la

149



0.4. LStaplecimiento ae 10s parametros pasiCos d€ aiseno

100 - kK * 100 | o
. 9% 1 90
£ 8ot E £ 8ot X
1% 1% ,/"
o 70 | Bl o 70 | ><><
S 60 E & 60X
© ©
E 50t E 50t
S 40|  128bits —— S 40|  128bits ——
° 1024 bits —— ° 1024 bits ——
g 30| g 30
5 20F 1 5 20F
4 z
10 - 1 10
of 0
L L L L L l 3 L L L L L L l 3 L
2.06 8.25 33 132 528 2212 2.06 8.25 33 132 528 2212
Umbrales (miliseg) Umbrales (miliseg)
(a) Puntos de carga A (b) Puntos de carga B
100 + ; 100 +
90 ! ' ' ' 90 | | \
& 80t S 80
8 70} 8 70}
5 X 5
S 60 3 6ol
© /! ©
E 50 y E 50
S 40  128bits —+— / S 40}  128bits —+— /
S s —+— ; S s —+— ;
S 5| 1024bits g 5|  1024bits X
§ 20 ’ § 20
10 - 10 -
o o
L L L L L 1s L L L L L L 1s L
2.06 8.25 33 132 528 2212 2.06 8.25 33 132 528 2212
Umbrales (miliseg) Umbrales (miliseg)
(c) Puntos de carga C (b) Puntos de carga D

Figura 6.15: Impacto del tamano de flit - Trafico VBR: Distribucién de los retardos de imégenes
desde la generacién.

generacién, medida en los puntos de carga marcados como A, B, C y D en la Figura 6.14-(a).
Estos puntos se hayan en torno a los puntos de saturacién. Las cotas de retardo consideradas
son miltiplos y submiiltiplos del tiempo de trama (7'7"), 33 milisegundos, y cubren un rango
desde los 2.06 milisegundos (77'/16) hasta algo més de 2 segundos (64 x T'T). En las gréificas
de la Figura 6.15 se muestran los resultados obtenidos para esta métrica. Hay que senalar que
aunque para cada grafica el nivel de carga no es el mismo en ambas configuraciones, siempre
se ha empleado un punto de carga ligeramente inferior para el caso de flits pequenos. De
esta forma, si se obtienen mejores prestaciones con flits grandes, se puede corroborar que
efectivamente el Encaminador funciona mejor con ellos.

En el punto de carga A (Figura 6.15-(a)), el Encaminador se haya todavia lejos de saturarse
para flits grandes, mientras que con flits pequenios se encuentra préximo a ella. Se puede
apreciar como, en ese caso, existe un moderado porcentaje de tramas que no pueden cumplir
con los umbrales mas estrictos, mientras que todas las tramas cumplen la cota de retardo
més estricta (2.06 milisegundos) cuando los flits son grandes. No obstante, la QoS recibida
por las aplicaciones MPEG-2 con flits pequenos todavia es aceptable, pues todas las tramas
obtienen retardos inferiores a 66 milisegundos, muy por debajo de la cota de 1 segundo,
recomendada por el ATM Férum para este tipo de servicios [143].

En el siguiente punto de carga considerado, el marcado como B (Figura 6.15-(b)), se apre-
cia una importante degradacién en la cantidad de tramas que cumplen con las cotas més
estrictas, para ambos tamanos de flit. La degradacién es mds importante para flits de 128
bits, pues se puede apreciar como incluso hay un pequenisimo porcentaje de tramas que ni
siquiera llegan a atravesar el Encaminador. Esto es sefial de que éste ya estd entrando en
saturacion en este nivel de carga (en torno al 76 %). Con flits grandes, por el contrario, todas
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las tramas son retransmitidas a través del Encaminador, y todas ellas experimentan retardos
inferiores a 66 milisegundos, con lo cual todavia se mantienen las garantias de QoS.

En el peniltimo punto de carga considerado (Figura 6.15-(c)), se aprecia claramente como
el Encaminador ya estd saturado para flits pequenos. Con flits grandes, aunque sélo una
tercera parte de las tramas es capaz de obtener retardos inferiores a las cotas més estrictas
(por debajo de 33 milisegundos), todavia se mantiene una cota medianamente razonable
para la totalidad de las tramas, que es de 132 milisegundos. Esto ya no ocurre en el punto
D (Figura 6.15-(d)), donde ya se aprecia como existen tramas incapaces de cruzar el Enca-
minador, incluso cuando se emplean flits grandes. Esto es, el maximo nivel de carga que el
Encaminador es capaz de admitir sin comprometer las garantias de QoS de las aplicaciones
de video MPEG-2 se haya en torno al 80-84 % (entre los puntos B y C), siempre y cuando
se empleen flits grandes.

Los resultados anteriores respecto al trafico VBR se han obtenido empleando el modelo de
inyeccién SR. Con el otro modelo de inyeccién implementado, el BB, también se han llevado
a cabo las mismas pruebas, obteniendo resultados practicamente idénticos, por lo que no se
han incluido las grificas correspondientes.

Se puede concluir por tanto, que los flits de mayor tamano son preferibles. No sélo
mejoran el aprovechamiento del ancho de banda de los enlaces, sino que también se ha
demostrado que con ellos el Encaminador es capaz de ofrecer un mayor rango de carga 1til
con garantias de QoS tanto a las aplicaciones que generan triafico CBR, como a las que
generan triafico MPEG-2 de tipo VBR.

Por otro lado, el uso de flits grandes da un mayor margen de funcionamiento a los algoritmos
de planificacién, pues asi disponen del tiempo necesario para calcular los emparejamientos
entre los canales de entrada y salida del Encaminador.

6.4.3. Tamano del ciclo del planificador

El siguiente parametro a evaluar, el tamano de ciclo del planificador, determinado por el
valor del pardmetro K, estd intrinsecamente relacionado con el mecanismo de reserva del
ancho de banda en el MMR. Este valor determina la granularidad de la asignacion de ancho
de banda a las distintas conexiones.

Se van a analizar tres valores de este pardmetro: 4, 16 y 64. El tamano de flit se fija a
1024 bits, y los buffers seran de 1 flit. Con dichos valores de K, y dado que el nimero de
canales virtuales por enlace fisico es siempre de 128, se obtienen los datos mostrados en
la Tabla 6.4. En esta Tabla se aprecia como al incrementar el valor de K, la unidad de
asignacién de ancho de banda se hace més fina. Esto posibilitard ajustar mejor la reserva de
ancho de banda realizada por las conexiones a su consumo real. La consecuencia légica es
que al ajustar mejor la reserva al consumo real, cuando la carga sea moderada, serd posible
admitir un mayor nimero de conexiones, o mejor dicho, una mayor cantidad de ancho de
banda real.

Para corroborar lo anterior, en la Figura 6.16 se muestra la carga aceptada en el simulador,
una vez ejecutado el algoritmo de control de admisién de conexiones, frente a la carga
solicitada, para simulaciones realizadas con trafico CBR. Se puede observar como, cuando
la carga solicitada sobrepasa el 75 % empiezan a haber diferencias entre el valor mas bajo
de K y los otros dos. Esto se debe al factor de granularidad introducido por K. Con un
valor de 4, la alta granularidad hace que por ejemplo, para cada conexién de 64 Kbps, se
reserven realmente 2.42 Mbps, casi 38 veces mas de lo necesario. Esto puede suponer un gran
desperdicio de ancho de banda. A cargas medias y bajas, el efecto de esta “super-reserva” no
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K Tamano del ciclo del planificador Unidad de ancho de banda asignable

4 4 x 128 = 512 ciclos de flit 2.42 Mbps
16 16 x 128 = 2048 ciclos de flit 0.60 Mbps
64 64 x 128 = 8192 ciclos de flit 0.15 Mbps

Tabla 6.4: Relacién entre K y la asignacién de ancho de banda.
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Figura 6.16: Impacto de K - Trafico CBR: Carga aceptada frente a carga solicitada.

se nota, pues queda espacio para seguir adjudicando ancho de banda a las aplicaciones. Pero
con cargas moderadas, este efecto se empieza a hacer patente, tal y como se confirma con
la gréfica de la Figura 6.16. El efecto de la granularidad no se manifiesta tan drasticamente
cuando el valor de K pasa de 16 a 64. Gnicamente, cuando se solicita un 100 % de carga, se
rechaza una minima parte del ancho de banda debido a este efecto.

Por otro lado, en la franja de carga comin a las tres configuraciones, el encaminador no se
llega a saturar, y es capaz de trasegar toda la informacion que le llega. Esto se aprecia en la
Figura 6.17, mediante la utilizacién media del crossbar.

Ahora es turno de comprobar que las prestaciones temporales no se ven comprometidas
por incrementar el valor de K. Se van a utilizar para ello la distribucién de los retardos
de flit desde la generacion. En la Figura 6.18 se muestran los valores de esta magnitud
para los distintos tipos de conexiones en el punto de carga mas elevado comun a las tres
configuraciones, esto es, en torno al 76 %. Se puede observar que no existen diferencias
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Figura 6.17: Impacto de K - Trafico CBR: Utilizacién media del crossbar.
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Figura 6.18: Impacto de K - Trafico CBR: Distribucién del retardo medio de los flits desde su
generacién. Carga = 76 %.
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Figura 6.19: Impacto de K - Tréafico CBR: Distribucién del retardo medio de los flits desde su
generacién. Carga = 82 %.

apreciables, y que en los tres casos se proporcionan suficientes garantias de QoS.

Cuando la carga se incrementa hasta niveles cercanos a saturacién, los puntos de carga no
son exactamente idénticos, pero existen puntos comunes alrededor del 82 % y del 87 %. Los
resultados en cuanto a distribucién de retardos de flit se muestran para estos dos puntos en
las Figuras 6.19 y 6.20, respectivamente. Para el 82 % de carga (Figura 6.19), las diferencias
entre los resultados obtenidos para los 3 valores de K son pequenas. Parece que existe una
ligera ventaja para un valor de K de 4. Esta diferencia se acentiia al aumentar la carga
hasta el 87 % (Figura 6.20), aunque para este nivel de carga ya se observa que para todos
los valores de K se ha entrado en saturacién, pues la mayoria de los flits s6lo son capaces de
cumplir con las cotas mas relajadas.

También es interesante comprobar el efecto que tiene el tamano del ciclo del planificador
sobre el jitter, o variacion en el retardo. Esta magnitud se muestra en las grificas de la
Figura 6.21. Aligual que sucedia con los retardos, en los valores de jitter no existen diferencias
apreciables en el rango de carga comun para las tres configuraciones simuladas. Cuando la
carga pasa del 76 %, empiezan a existir ligeras diferencias. En el caso de las conexiones con
bajos requerimientos de ancho de banda, la diferencia es favorable para un valor de K de 4,
mientras que sucede al contrario para las conexiones de medios y altos requerimientos.

Se puede concluir por tanto, que un valor del pardmetro K reducido, impide la admisién
de conexiones para las cuales todavia existe ancho de banda efectivo en los enlaces del
encaminador. En el rango de carga donde este efecto no influye en el niimero de conexiones
aceptadas, no existe diferencia alguna en las prestaciones temporales que experimentan los

flits CBR.
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Figura 6.21: Impacto de K - Trafico CBR: Jitter medio de los flits.

Por encima del 76 % de carga, se aprecia el efecto de la alta granularidad de asignacién del
ancho de banda de los enlaces sobre la cantidad de éste que resulta rechazado, junto con
una ligera mejora de prestaciones para valores bajos de K. Sefialar también que no existen
diferencias apreciables en el comportamiento del encaminador cuando el valor de K pasa
de 16 a 64, excepto cuando el encaminador ha entrado en saturacién, y para los flits de
conexiones de requerimientos més altos.

A continuacién se analizard el efecto del valor de K sobre las prestaciones del trafico VBR.
Para ello, se seguird el mismo procedimiento adoptado para el andlisis con trafico CBR, salvo
que las medidas temporales (retardos y jitter) se tomardn sobre tramas de video, en lugar
de sobre flits individuales.

En primer lugar, se comprueba que se produce el mismo efecto que sucedia con triafico CBR
sobre la, admisién de carga. En las gréificas de la Figura 6.22 se observa como efectivamente,
a partir de un 84 % de carga solicitada, con K = 4 existe una mayor cantidad de carga
rechazada, que con valores de K superiores. También existe una ligerisima diferencia en el
mismo sentido entre el comportamiento obtenido para los valores de K = 16 y K = 64, pero
es practicamente despreciable. Esto sucede tanto para el modelo de inyeccién SR (parte (a)
de la Figura), como para el BB (parte (b) de la Figura).

En cuanto a la utilizacién media del crossbar (Figura 6.23), no existen diferencias debidas al
valor de K, en el rango de carga comiun. Para los tres valores analizados, el crossbar se satura
en torno al 84 % de carga. Y justamente es a partir de ese punto de carga cuando se aprecia
el efecto de K sobre el rechazo de conexiones. Esto es, en el rango de carga util, previo a
la saturacién del crossbar, el valor de K no influye en la cantidad de carga que es capaz de
trasegar el crossbar. Queda comprobar si existe alguna influencia sobre las garantias de QoS
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Figura 6.22: Impacto de K - Trafico VBR: Carga aceptada frente a carga solicitada.
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Figura 6.23: Impacto de K - Trafico VBR: Utilizacién media del crossbar.
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Figura 6.24: Impacto de K - Trafico VBR (SR): Distribucién de los retardos de imédgenes desde la

generacion.

de las aplicaciones.

Para comprobar las prestaciones que reciben las aplicaciones, se va a utilizar la distribucién
del retardo de las tramas de video desde su generacién. Esta métrica se presenta en las
Figuras 6.24 y 6.25, para los modelos de inyeccién SR y BB, respectivamente. Se muestran los
resultados obtenidos para cuatro niveles de carga en torno al punto de saturacién, marcados
como A, B, C y D en la Figura 6.23. Las cotas de retardo consideradas son muiltiplos y
submultiplos del tiempo de trama (7'T), 33 milisegundos, y cubren un rango desde los 2.06
milisegundos (7'7'/16) hasta algo més de 2 segundos (64 x T'T).

Tanto para el modelo SR como para el BB, el resultado es similar: el valor de K apenas
influye en los retardos experimentados por las tramas. Para ambos modelos de inyeccién,
el comportamiento es similar. En el punto A (carga del 74 %, aproximadamente), el En-
caminador estd funcionando normalmente, y practicamente todas las tramas cumplen con
los umbrales mds estrictos. En el punto B (carga del 79 %, aproximadamente), se empie-
zan a notar los efectos de la congestién, pues sélo las cotas de 66 y 132 milisegundos son
vélidas para todas las tramas, para cada modelo de inyeccién. El punto C (carga del 84 %,
aproximadamente) se haya muy préximo a la saturacién, aunque todas las tramas todavia
cumplen con cotas varias veces inferiores al limite recomendado por el ATM Férum de 1
segundo [143]. Finalmente, en el nivel de carga D (carga del 89 %, aproximadamente), ya se
ha entrado en saturacién, y existen tramas que no son capaces de atravesar el Encaminador.
En conclusién, el Encaminador es capaz de ofrecer las garantias de QoS necesarias para las
aplicaciones hasta un nivel de carga aproximado de 84 %, independientemente del tamafo
del ciclo del planificador.

Por 1ltimo, se analizard el jitter o variacion en el retardo experimentado por las tramas
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Figura 6.26: Impacto de K - Trafico VBR: Jitter medio de imégenes.

de video. Los resultados se muestran en la Figura 6.26 para ambos modelos de inyeccién.
De nuevo se observa como el valor de K apenas influye en las prestaciones temporales de
las aplicaciones de video. Ademds, en todo el rango de carga simulado, el jitter no crece de
forma incontrolada, incluso cuando ya se ha entrado en saturacién.

En conclusién, se ha comprobado que el uso de valores de K pequenos, produce una elevada
granularidad en la reserva de ancho de banda que provoca el rechazo de un mayor nimero
de conexiones a cargas moderadas. Este efecto es mayor en la pruebas realizadas con trafico
CBR.

En cuanto a las prestaciones temporales, apenas se ven afectadas por el valor de K. Solo en el
caso de trafico CBR, se ha apreciado un ligero empeoramiento al hacer mayor el tamafo del
ciclo de planificacién. El motivo de esta minima influencia es que realmente las decisiones de
planificacién se toman en cada ciclo de flit, y no a nivel global de ciclo de planificador. Luego
el tamano de éste sélo afecta a la reserva de ancho de banda por parte de las conexiones. Los
resultados, por tanto, sugieren el empleo del valor intermedio simulado, esto es, un valor
de K igual a 16.

6.4.4. Tamano del buffer

Por ltimo, queda por determinar el tamano de los buffers asociados a cada canal virtual del
MMR. Los buffer pequenos son preferibles, debido a la gran cantidad de canales virtuales,
y al objetivo de realizar un disefio de encaminador compacto.

Las simulaciones de este apartado se han ejecutado con un valor para K de 16, y un tamano
de flit de 1024 bits. En cuanto a los tamanos de buffer empleados han sido tres: 1, 4 y 1024
flits. Los dos primeros sirven para acotar el tamano minimo de buffer necesario en el MMR
para ofrecer la QoS requerida por las aplicaciones. El 1ltimo tamafno se ha probado con
la idea de que sea capaz de almacenar una imagen de video MPEG-2 completa, por si eso
tuviera alguna influencia en las prestaciones obtenidas. La imagen mas grande empleada en
las simulaciones contiene algo menos de 1000 flits, cuando éstos son de 1024 bits.

Las primeras pruebas se han realizado con trafico CBR. Los resultados se muestran en las
Figuras 6.27 (utilizacién media del crossbar), 6.28 (retardo medio de flits desde la generacién)
y 6.29 (jitter medio de flits). Como era de esperar, no existen diferencias apreciables al variar
el tamaiio de los buffers cuando sélo existe trafico CBR. El motivo es que las conexiones sélo
se admiten si hay suficientes recursos para atenderlas, y ademds sus requerimientos no varian
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Figura 6.28: Impacto del tamafio de buffer - Trafico CBR: Retardo medio de los flits desde genera-

cién.

en el tiempo. Por tanto, mientras no exista saturacién, los flits atraviesan el encaminador sin
apenas formar colas. Por tanto, el incremento en tamano de buffer no afecta a las prestaciones
del trafico CBR, y basta con tener buffers con capacidad para un flit.

El analisis de las prestaciones del Encaminador Multimedia al variar el tamano de sus buffers
resulta mdas interesante cuando se emplea trafico VBR. Las simulaciones se han llevado a
cabo empleando los dos modelos de inyeccién descritos en la Seccién 6.2.1: el modelo SR,
que realiza una inyeccién “suave” de los flits que componen cada trama de video MPEG-2,
y el modelo BB, que inyecta dichos flits a una tasa pico, al inicio del tiempo de trama. El
primer modelo introduce una variacién en el tiempo entre llegadas de los flits (el IAT) de
la conexién por cada trama de video, mientras que el segundo somete el encaminador a una
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Figura 6.29: Impacto del tamano de buffer - Trafico CBR: Jitter medio de los flits.
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Figura 6.30: Impacto del tamafio de buffer - Trafico VBR: Utilizacién media del crossbar.

carga compuesta de rafagas, debido a que la inyeccién de flits se concentra en determinados
instantes de tiempo. Sin embargo, el IAT para la conexién no varia a lo largo del tiempo.

En la Figura 6.30 se muestra la utilizacién media del crossbar para ambos modelos de
inyeccién. El comportamiento para los tamanos de buffer de 1 y 4 es muy similar. En ambos
casos, el encaminador entra en saturacién a una carga del 84 %, aproximadamente. Adems4s,
en esos casos no existe degradacion de prestaciones mds alld del punto de saturacién. Las
fuentes llegan a generar hasta casi el 100 % de carga, pero més alld de una utilizacién del
84 %, el control de flujo hace que los flits que no caben en los buffers del MMR (que estin
llenos) se queden en los buffers de la tarjeta de red. Sorprendentemente, la utilizacién cae
fuertemente cuando se emplean buffers de 1024 bits con el modelo de inyeccién SR. Un
motivo es la degradacion del mecanismo de prioridades cuando las colas en el MMR se hacen
largas.

Hay que recordar que el mecanismo de cilculo de prioridad empleado en el algoritmo IABP
tiene en cuenta el retardo en colas del MMR experimentado por cada flit para calcular la
prioridad. Por tanto, existe un contador asociado a cada flit de cada buffer que almacena
el valor de dicho retardo. Considérese el caso de que haya contencién y los flits empiecen
a formar colas. Cuando los buffers son grandes, la probabilidad de que los flits tengan que
esperar a su turno para ser transmitidos dentro de las colas del MMR es mayor. Esto implica
que su retardo en cola serd mas elevado que el que experimentarian si los buffers fuesen
mas pequenos. En ese caso, los flits pasarian més tiempo en los buffers de la tarjeta de red,
y su retardo en cola dentro del encaminador no se incrementaria tanto. La consecuencia
es que, cuando se emplean buffers grandes, los contadores se pueden desbordar con una
probabilidad mayor, pues el retardo en cola puede alcanzar valores méas elevados. De ahi que el
mecanismo de prioridades pueda corromperse. Esta degradaciéon también afecta ligeramente
a las prestaciones obtenidas con el modelo BB.

Ademids, para el modelo SR, el tiempo entre llegadas de cada conexién (el IAT), también
considerado por el algoritmo IABP para el calculo de las prioridades de los flits, se modifica
para cada imagen de video. Esta modificacién se transmite como un mensaje de control.
Los mensajes de control se transmiten independientemente de los flits de la conexién, con
la mayor prioridad, y por tanto, pueden llegar al encaminador antes de que todos los flits
de la imagen anterior hayan atravesado el crossbar. El efecto es que, por ejemplo, cuando
el encaminador estd proximo a saturarse, y los flits permanecen maés tiempo en las colas
del MMR, los flits pertenecientes a una imagen de tipo I (las que mds ancho de banda
ocupan) son tratados como si perteneciesen a una imagen de tipo B (las que menos ancho
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de banda consumen), y su valor de prioridad se incrementa mas despacio. Por tanto, no
llegan a transmitirse tan rapidamente como debieran. Este efecto, junto con la corrupcién
del mecanismo de cédlculo de la prioridad, explica la degradacién de prestaciones observada
para buffers de 1024 flits, con el modelo de inyeccién SR.

A continuacién, hay que comprobar que las conexiones reciben la QoS que necesitan. Para
ello, se emplearan medidas de retardo y jitter. Como se senalé en la Seccién 6.3, para el
trafico VBR tanto el retardo como el jitter se miden sobre imdgenes o tramas de video, en
lugar de sobre flits individuales.

En la Figura 6.31 se muestra el retardo medio de las tramas desde su generacion, para los dos
modelos de inyeccién. Nétense las diferentes escalas en los ejes verticales. Con el modelo de
inyeccién SR, para cargas inferiores al 74 %, los retardos experimentados por las tramas son
muy bajos. Para el punto de carga del 74 %, el incremento es ligeramente més acusado. Hay
dos razones que explican este comportamiento. En primer lugar, existe mayor contencién
en el crossbar por el uso de los puertos de salida. En segundo lugar, y lo mas importante,
puesto que el trafico no es uniforme, el encaminador entra en saturacion cuando se transmiten
tramas I, provocando retardos mayores. Mas tarde, mientras se transmiten el resto de tramas,
el planificador es capaz de transmitir todos los flits con retardos menores. Este efecto se hace
patente a cargas algo mas bajas cuando se emplea el modelo BB, puesto que ademas en ese
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modelo la inyeccién de carga se concentra en los instantes iniciales del tiempo de trama.
Para cargas superiores al 80 %, el encaminador entra claramente en saturacién, y las tramas
experimentan retardos superiores a cualquier cota valida.

Por otro lado, para el modelo de inyeccién SR, puede observarse que el retardo medio de
las imdgenes no se ve afectado por la variacién en el tamano de los buffers mientras la
carga es media a moderada (hasta el 74 %). Por el contrario, cuando se emplea el modelo
de inyeccién BB, los retardos medios experimentados por las tramas antes de la saturacién
son algo mayores, y empeoran cuando el tamano del buffer se incrementa. El motivo es que
el modelo de inyeccion BB concentra la inyeccion de flits al principio de cada tiempo de
trama, provocando un periodo de saturacién transitorio. Se ha mostrado previamente que
los buffers pequenos proporcionan mejores prestaciones cuando se alcanza la saturacién. Esto
explica los mejores retardos medios obtenidos para buffers de 1 y 4 flits. Cuando las fuentes
terminan de inyectar sus tramas, la saturacién se difumina hasta el inicio del siguiente tiempo
de trama. Pero los flits que ya se han inyectado sufririn de esta congestion pasajera, como
puede comprobarse por el incremento en el retardo medio de trama. Todo esto se aprecia
mejor en las graficas de la Figura 6.32, con el eje vertical de tiempos en escala logaritmica.

A continuacién hay que comprobar cuantas tramas experimentan retardos inferiores a un
conjunto de cotas razonables para el tipo de conexién que representan. Esto da una medida
mas exacta de la QoS que estdn recibiendo las conexiones MPEG-2, que la proporcionada
por los retardos medios. Los resultados se muestran en la Figura 6.33, para el modelo de
inyeccién SR, y en la Figura 6.34, para el modelo de inyeccién BB. Se muestran los niveles
de carga mdas proximos al punto de saturacién, marcados como A, B y C en la Figura 6.30.
Las cotas de retardo consideradas son miiltiplos y submiiltiplos del tiempo de trama (77,

162



cvapitulo 0. ivaluacion dae rrestaciones

33 milisegundos, y cubren un rango desde los 2.06 milisegundos (77°/16) hasta algo més de
2 segundos (64 x TT).

En estas graficas, y para ambos modelos de trafico, puede comprobarse como efectivamente,
las mejores prestaciones se obtienen siempre con buffers pequenos.

Cuando el encaminador todavia no se ha saturado (nivel de carga A), con el modelo de
inyeccién SR casi todas las tramas son capaces de cumplir con la cota més estricta, de unos 2
milisegundos, sea cual sea el tamano de buffer empleado. El modelo de inyeccién BB genera
un tipo de carga mas exigente, y sus prestaciones son algo peores. Ademds, en este caso
si que se aprecian diferencias entre los tres tamanos de buffer, ofreciendo mejores resultados
los buffers pequenos. Concretamente, con buffers de 1 flit, todas las tramas experimentan
retardos inferiores a 8.25 milisegundos. Para los otros dos tamanos considerados, la cota
minima cumplida para todas las tramas pasa a ser de 16.5 milisegundos, aunque para buffers
de 4 flits, hay mds tramas que cumplen las cotas mas estrictas. En cualquier caso, estos valores
son mas que aceptables, pues el ATM Férum recomienda un valor de 1 segundo como cota
del retardo entre extremos para los servicios de transmisién de video MPEG-2 [143].

Para el punto de carga marcado como B en la Figura 6.30, cuando se emplean buffers
pequetios y el modelo de inyeccion SR, todas las tramas sufren retardos inferiores a 66
milisegundos, esto es, dos veces el tiempo de trama. Mas aun, si los buffers son de 1 flit,
el porcentaje de tramas que cumplen con cotas mas estrictas se incrementa. Sin embargo,
cuando los buffers son grandes, esto no se cumple. Es mds, existen tramas generadas que
ni siquiera llegan a atravesar el encaminador, lo cudl corrobora la degradacién en la utiliza-
cién media del crossbar observada para el modelo SR, con este tamano de buffers. Esto es,
para este nivel de carga, cuando se emplea el modelo de inyeccién SR y buffers grandes, el
encaminador estd claramente saturado. Por tanto, el empleo de buffers grandes en este caso
impide el cumplimiento de las garantias de QoS que necesitan las conexiones MPEG-2. Para
el modelo de inyeccién BB, y buffers de 1 flit todas las tramas sufren retardos inferiores a 132
milisegundos. Cuando los buffers son de 4 flits, el comportamiento es ligeramente peor. Y
con buffers grandes, se aprecia como no todas las tramas han sido retransmitidas, indicando
que el encaminador estd entrando en saturacion.

Para el dltimo punto de carga considerado, marcado como C en la Figura 6.30, el encaminador
estd practicamente saturado, aunque el uso de buffers pequenios hace que hayan mas tramas
capaces de cumplir con cotas de retardo mas ajustadas. Es més, el encaminador es capaz de
transmitir todas las tramas generadas con el modelo SR tnicamente si se emplean buffers de
1 flit. En ese caso, todas las tramas son capaces de cumplir con cotas de 132 milisegundos,
mientras que con el modelo BB todas las tramas experimentan retardos inferiores a medio
segundo cuando se emplean buffers pequenos. Sin embargo, el porcentaje de tramas capaces
de cumplir con cotas mds estrictas disminuye significativamente con respecto al del punto
de carga anterior.

En cualquier caso, estos valores son mdas que aceptables, pues el ATM Férum recomienda un
valor de 1 segundo como cota del retardo entre extremos para los servicios de transmisién
de video MPEG-2 [143]. Por tanto, se podria delimitar el rango de carga util hasta el 80 %
de carga, aproximadamente, si se usan buffers pequefios.

Otra medida interesante para comprobar la QoS recibida por las conexiones multimedia es el
Jjitter o variacién en el retardo experimentado por las tramas de video. El valor medio para
esta medida se muestra en la Figura 6.35, para los dos modelos de inyeccién considerados.
En el rango de carga 1til determinado en parrafos anteriores, esto, cargas de hasta el 80 %,
aproximadamente, se puede observar como en los dos casos el jitter se mantiene acotado
cuando se emplean buffers de 1 flit. En ese caso, el valor del jitter se situa por debajo
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de los 8 microsegundos para el modelo SR, y por debajo de los 10 microsegundos, en el
modelo BB. Mds atn, para cargas inferiores al 70 %, el jitter es inferior a 1 microsegundo
para todos los tamanos de buffer, cuando se emplea el modelo SR. Para el modelo BB,
cuando la carga es menor del 60 %, el valor del jitter también se mantiene por debajo del
microsegundo, independientemente del tamafio de buffer. Pero a partir de ese punto, el jitter
aumenta con el tamano de buffer, creciendo de forma incontrolada cuando se emplean buffers
grandes. Este comportamiento es consecuente con lo observado en el retardo experimentado
por las tramas de video. Con buffers pequenos, el mecanismo de cidlculo de la prioridad
funciona correctamente, y por tanto, todas las tramas sufren retardos similares, con lo que el
Jjitter se mantiene acotado. Estos resultados son muy aceptables, pues el jitter permitido en
transmisiones de video MPEG-2 es de varios milisegundos, esto es, la variacién en el retardo
debe ser lo suficientemente baja como para que una persona pueda ver la secuencia de forma
continua, a un ritmo regular. Ademds, existen técnicas de absorcién del jitter [133], que
pueden emplearse en el destino para compensar valores de jitter de hasta varios milisegundos.

En conclusion, el tamano de buffer se fijara a 1 flit para los estudios siguientes, pues
ha quedado demostrado que, para la configuracién simulada, es el que mejor satisface las
necesidades de QoS impuestas por las aplicaciones.

6.5. Evaluacion de los algoritmos de planificacién de enlaces

En el Capitulo 5 se introdujeron los algoritmos de planificacién de recursos empleados en
el Encaminador Multimedia MMR. Estos algoritmos se dividen en dos partes claramente
diferenciadas, el algoritmo de planificaciéon de enlaces y el algoritmo de planificaciéon del
conmutador, con misiones distintas y complementarias. Asimismo, se describieron varias
propuestas de algoritmos, tanto para la planificacion de los enlaces, como para la planificacion
del conmutador.

Una vez determinado el valor de los pardmetros bdsicos de disefio en la Seccién previa,
llega el turno de analizar detalladamente las prestaciones de los algoritmos de planificacién
propuestos. En primer lugar, el andlisis se centrard sobre los algoritmos de planificacién
de enlaces. Estos algoritmos consisten en la seleccion de un conjunto de canales virtuales
por cada enlace fisico, que serdn los que tendrd en cuenta posteriormente el algoritmo de
planificacién del conmutador. El criterio para efectuar la seleccién se basa en la asignacién
de unos valores de prioridad dinamica, que varian en el tiempo segin las necesidades de QoS
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de cada flit.

En la Seccién 5.1 se introdujeron tres criterios distintos para calcular la prioridad de los flits,
que dan lugar a tres algoritmos de planificacién distintos:

IABP (Inter-Arrival Biased Priority) La prioridad se relaciona con el ancho de banda
de cada conexién, expresado como su IAT o tiempo entre llegadas de dos flits conse-
cutivos.

JBP (Jitter Biased Priority) Se emplea una estimacién de la variacién en el retardo o
Jjitter de la conexién para calcular la prioridad.

SIABP (Simple IABP) Aproximacién a TABP, mucho mds simple de implementar en
hardware.

En esta Seccién se van a analizar las prestaciones obtenidas con cada uno de estos algoritmos,
manteniendo un algoritmo de planificacién del crossbar comun. En concreto, el algoritmo
de emparejamiento empleado serd COA, basado en una matriz de seleccién por niveles (Sec-
cién 5.2.1). El objetivo es determinar cudl es el algoritmo de planificacién de enlaces que me-
jor garantiza la QoS requerida por las aplicaciones. Ademads, también se trata de comprobar
qué grado de mejora se obtiene al incrementar el nimero de canales virtuales seleccionados
por el planificador de enlaces (esto es, el nimero de candidatos elegidos por canal fisico).

6.5.1. Comparativa IABP vs. JBP

Anadlisis con trafico CBR

En primer lugar, se compararan las prestaciones de los dos primeros algoritmos, [ABP y JBP,
con trafico CBR. Los pardmetros con los que se han configurado las simulaciones se muestran
en la Tabla 6.5. Se observa como s6lo se ha variado el algoritmo de planificacion de enlaces, y
el nimero de candidatos obtenidos por el mismo. Las simulaciones se han ejecutado durante
600 ciclos del planificador, més 10 ciclos de periodo transitorio.

La utilizaciéon media del crossbar se muestra en la Figura 6.36, para los dos algoritmos de
planificacién, y todos los niveles de candidatos posibles (de 1 a 4). Se puede apreciar como
para ambos algoritmos, al aumentar el nimero de candidatos, la utilizacion del crossbar es
mayor. Sin embargo, seglin se incrementa este niimero de candidatos, la mejora va siendo
cada vez menos acentuada.

En concreto, para IABP se alcanza en torno al 66 % de utilizacién antes de entrar en satu-
racion, cuando se emplea un tnico candidato. Esta utilizaciéon méxima crece hasta el 77 %
del ancho de banda de los enlaces, cuando se consideran dos niveles de candidatos. Al pasar
a tres candidatos, se llega hasta casi el 85 % de saturacion, e incluso el encaminador puede
alcanzar casi el 90 % de utilizacién si se consideran los 4 niveles de candidatos posibles.

Por otro lado, el algoritmo JBP entra en saturacion en general a niveles de carga mas bajos
que TABP. El caso mds evidente es para un candidato, donde se alcanza la saturacién con
una carga de aproximadamente el 55 % del ancho de banda de los enlaces, y donde se produce
una fuerte degradacién al incrementar la carga generada (obsérvese la diferente escala del
eje vertical en la Figura 6.36-(b)). Cuando el niimero de candidatos es mayor, la utilizacién
maxima, que es capaz de soportar el encaminador antes de saturarse, alcanza niveles algo
m4s parecidos a los de TABP: un 70 % para dos candidatos, un 75 % para tres candidatos, y
en torno al 83 % para cuatro candidatos.
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Tabla 6.5: Evaluacién de los algoritmos de planificacién de enlaces: Pardmetros comunes a todas las
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desde su generacidn.

En términos de utilizacién, por tanto, queda claro que es necesario emplear mas de un nivel
de candidatos por enlace fisico para obtener unas prestaciones adecuadas. Esto es logico,
pues con un solo candidato por enlace, el algoritmo de emparejamiento tiene pocas opciones
para realizar emparejamientos validos, lo que da como consecuencia una pobre utilizacién.
Esto es valido para ambos algoritmos, aunque el efecto sea bastante mas acusado para JBP.
Por ello, en los resultados que se presentan a continuacién, se han considerado 2 o més niveles
de candidatos.

Para medir la QoS que reciben los flits, se ha medido el retardo medio de los flits desde su
generacion, la distribuciéon del mismo, y el jitter medio de los flits. Todas estas medidas se
desglosan por tipo de conexién: bajos, medios y altos requerimientos de ancho de banda.

En la Figura 6.37 se muestran los retardos medios de flit desde la generacién obtenidos con
el algoritmo TABP. Puede apreciarse como el aumento del nimero de candidatos se traduce
en menores retardos medios para los tres tipos de conexiones, asi como en un incremento
de la productividad (se llega hasta casi el 85 % con cuatro candidatos). Por debajo de sa-
turacion, la mejora en retardo es mas notable en las conexiones con requerimientos bajos
y medios. Esto se debe a que, al incrementar el nimero de candidatos, se pueden obtener
méis emparejamientos entre entradas y salidas. Debido al funcionamiento del mecanismo de
las prioridades, los emparejamientos adicionales probablemente involucrarin a flits de las
conexiones menos prioritarias, mejorando asi sus prestaciones. Por otro lado, la mejora en
productividad al emplear cuatro candidatos, se aprecia sobre todo en las conexiones de me-
dios y altos requerimientos de ancho de banda. Esto quiere decir que esta mejora se consigue
a costa de las conexiones de pocos requerimientos de ancho de banda, que experimentan
retardos mucho mas elevados a esos niveles de carga. De todas formas, hay que recordar que
estas conexiones tienen requerimientos de QoS mas relajados, y habra que analizar detalla-
damente cuantos flits cumplen con cotas de retardo razonables para ese tipo de conexidén.
Por otro lado, hay que resaltar también las diferentes escalas en el eje vertical de las tres
graficas. Los retardos de las conexiones de 55 Mbps se hayan en un rango entre los 6 y los
12 microsegundos, mientras que para las conexiones de 64 Kbps, los retardos son de varias
decenas de microsegundos. Esto refleja el diferente servicio recibido por los distintos tipos
de conexiones, de acuerdo con sus requerimientos.

El retardo medio desde la generacion experimentado por los flits cuando se emplea el algorit-
mo JBP se muestra en la Figura 6.38, para los tres tipos de conexiones considerados. En este
caso, la influencia del nimero de candidatos empleados sobre el retardo de los flits es menor
que con IABP, especialmente cuando se pasa de 3 a 4 candidatos. Esto es muy interesante,
porque el algoritmo se podria implementar de forma mucho més simple, con menos candida-
tos, sin perder QoS. Hay que resaltar también que, en este caso, todas las conexiones reciben
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desde su generacién.

un tratamiento similar (las escalas de los ejes verticales son todas iguales). Esto podria no
ser deseable, pues las conexiones que requieren menos ancho de banda tienen requerimien-
tos temporales menos estrictos. Asi, el algoritmo les estd proporcionando mas QoS de la
requerida. A pesar de esto, las conexiones de mayores requerimientos todavia reciben la QoS
que necesitan y transmiten sus flits a tiempo, con retardos similares a los alcanzados con el
algoritmo TABP. Sin embargo, JBP se satura a cargas mas bajas que IABP. De esta forma
se hacen patentes las consecuencias que produce el hecho de proporcionar QoS en exceso a
las conexiones de menos requerimientos.

Para obtener mas detalle acerca de qué QoS se ofrece a cada conexién, se ha calculado la
distribucion de los retardos sufridos por los flits. Se han considerado un conjunto de cotas
de retardo distintas para cada tipo de conexién, todas relativas al IAT de las mismas, y se
ha llevado el recuento de los flits cuyo retardo es inferior a dichas cotas o umbrales. Los
resultados se expresan como porcentajes sobre los flits generados, y se han calculado para
los puntos de carga situados en torno al punto de saturacién (marcados como A, B, C y D
en las grificas de la Figura 6.36).

En la Figura 6.39 se muestra la distribucién de los retardos de los flits cuando se emplea el
algoritmo TABP. Para el punto de carga mds baja considerado, en torno al 76 %, ya se observa
como con dos candidatos hay muchos flits que s6lo cumplen con los umbrales més relajados.
Por ejemplo, sélo poco méas del 40 % de los flits generados pertenecientes a conexiones de
55 Mbps sufren retardos inferiores al IAT de esa conexién (19 microsegundos). Esto indica
que en ese punto el encaminador estd casi saturado. Sin embargo, cuando se emplean 3 o 4
candidatos, dicho porcentaje sube hasta casi el 95 %, que ya es algo tolerable.

Para el siguiente punto de carga, un 81 % aproximadamente, el uso de sélo dos niveles de
candidatos es inviable, pues apenas se cumplen las cotas més relajadas, y ademds hay flits
que ni siquiera llegan a poder cruzar el encaminador, como se aprecia para las conexiones de
55 Mbps. El uso de 3 candidatos tampoco ofrece demasiada mejora respecto al uso de dos,
por lo que si se desea alcanzar estos niveles de carga ofreciendo garantias de QoS, sélo es
posible empleando los 4 candidatos. Para ese caso, los flits de todas las conexiones todavia
cumplen con cotas de retardo razonables: casi el 100 % de los flits de las conexiones de 55
Mbps tienen retardos inferiores al doble de su TAT (38 microsegs.), el 100 % de los flits de las
conexiones de 1.54 Mbps sufren retardos inferiores a la mitad de su IAT (337.5 microsegs.),
y la totalidad de los flits de las conexiones de 64 Kbps cumplen con el umbral mas estricto
considerado para ellas, establecido en AT /16 (1016 microsegs.).

En el punto de carga C (el 84 %), no existen grandes diferencias respecto al anterior. Sélo
algunos flits de las conexiones de 64 Kbps no cumplen con la cota mds estricta. Para el
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iltimo punto de carga, en torno al 88 %, el encaminador estd claramente saturado, indepen-
dientemente del nimero de candidatos empleado.

Para JBP, los puntos de carga considerados para este andlisis de los retardos de flit son
ligeramente inferiores que para IABP, pues la saturacién se produce a menores cargas. Los
resultados se muestran en las grificas de la Figura 6.40. El punto de carga mds baja con-
siderada, un 71 % aproximadamente, no hay diferencias apreciables entre el uso de 2 0 més
candidatos. Todos los flits de las conexiones de 64 Kbps y 1.54 Mbps obtienen retardos
inferiores a las cotas mds estrictas consideradas. Para las conexiones de mayor ancho de
banda, se cumplen cotas todavia razonables. Por ejemplo, més del 90 % de los flits sufren
retardos inferiores al IAT (19 microsegs.), y el 100 % sufen retardos inferiores a 8 x AT (152
microsegs.) para todos los nimeros de candidatos considerados.

Cuando la carga aumenta hasta el 76 % (punto B), lo anterior s6lo se mantiene cuando se
emplean 3 o mas candidatos. Existe una importante degradacién cuando se emplean sélo 2
candidatos, que afecta sobre todo a las conexiones mds exigentes, algunos de cuyos flits ni
siquiera llegan a ser transmitidos.

Al seguir aumentando la carga hasta el 81 % (punto C), se empiezan a apreciar diferencias
entre el uso de 3 o 4 candidatos, sobre las conexiones de 55 Mbps. Unicamente cuando se
emplean los 4 candidatos, el Encaminador es capaz de retransmitir todos los flits de las
conexiones de 55 Mbps, aunque existe en torno a un 10% de flits que sélo son capaces
de cumplir con las cotas mds relajadas (mayores de 32 x IAT, unos 600 microsegs.). Al
incrementar la carga hasta el 84 %, no existen cambios significativos.

Hay que resaltar que, cuando se emplea el algoritmo JBP, las conexiones que sufren todo el
impacto de la degradacién de servicio producida por la saturacion, son las que mas recursos
requieren, mientras que las conexiones de requerimientos medios y bajos apenas sufren de-
gradacion alguna. Por el contrario, con IABP, la degradacion en el servicio afecta en mayor
o menor medida a todos los tipos de conexiones. Eso en términos de retardo experimentado
por los flits. Pero el objetivo del algoritmo JBP es minimizar el jitter experimentado por los
flits de las conexiones. Falta pues por comprobar si esto se cumple.

En las Figuras 6.41 y 6.42 se muestra el jitter medio experimentado por los flits, al em-
plear cada algoritmo, y segiin el nimero de candidatos empleado. Para IABP, se observan
valores de jitter en el mismo orden de magnitud que los correspondientes valores de retar-
do. Asi, las conexiones de 64 Kbps, cuyos flits experimentaban retardos de varias decenas
de microsegundos, experimentan jitters también en ese orden de magnitud. Por el contra-
rio, las conexiones de mayores requerimientos, obtienen valores para el jitter por debajo del
microsegundo, incluso cuando el Encaminador ya se ha saturado.

En cuanto al comportamiento de JBP, se puede observar que el jitter que proporciona a
todas las conexiones es similar, siendo solamente de unos pocos microsegundos para cargas
inferiores a saturacién. Incluso para las conexiones de mayores requerimientos, el jitter en
dicha franja de carga es inferior a 1 microsegundo y comparable por tanto con los resultados
obtenidos con IABP para esas mismas conexiones.

En resumen, los resultados presentados sugieren que el algoritmo TABP es capaz de pro-
porcionar la QoS necesaria para las distintas aplicaciones hasta niveles de carga del 75 % al
85 %, dependiendo del ntimero de niveles de candidatos empleados. Si se emplea el algoritmo
JBP, la carga mdxima aceptada sin hacer peligrar las garantias de QoS de las conexiones
pasa a estar entre el 70% y el 75 %, segiin el nimero de candidatos. Esto es atendiendo a
la productividad méaxima alcanzable, respetando las garantias de QoS de las aplicaciones en
términos de retardo. Sin embargo, es JBP quien proporciona mejores prestaciones a todas
las conexiones, si la QoS se mide en términos de jitter.
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Figura 6.40: Planificacién de enlaces - Algoritmo JBP: Tréifico CBR. Distribucién del retardo medio
de los flits desde su generacién.
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Figura 6.42: Planificacién de enlaces - Algoritmo JBP: Tréfico CBR. Jitter medio de los flits.

Es decir, mediante TABP se aprovecha mejor el ancho de banda de los enlaces y del crossbar, a
costa de provocar un jitter relativamente elevado a las conexiones de menores requerimientos
de ancho de banda. Mientras que mediante JBP se proporcionan valores de jitter mucho més
reducidos para todas las conexiones, a costa de alcanzar una menor productividad.

Anadlisis con trafico VBR

El anilisis anterior se ha llevado a cabo con triafico CBR exclusivamente. La adaptacién del
algoritmo IABP a trafico VBR es directa: se emplea el tiempo entre llegadas de los flits, que
varia a lo largo del tiempo de vida de la conexién si se emplea el modelo SR, y permanece
constante en el modelo BB. Por contra, el algoritmo JBP emplea una estimacién del jitter
acumulado sufrido por los flits de la conexién. Esta medida tiene pleno sentido cuando se
trata de conexiones CBR, pero el jitter de flit no tiene tanto sentido para las conexiones de
video MPEG-2 que se emplean como trifico VBR.

De todas formas, se van a evaluar también las prestaciones ofrecidas por el Encaminador
Multimedia con el algoritmo JBP cuando el trafico es de tipo VBR, para comprobar hasta
que punto el empleo del jitter de flits en el cdlculo de la prioridad beneficia o perjudica a las
conexiones de este tipo de tréfico.

Las simulaciones se han ejecutado hasta que cada conexién establecida ha transmitido 6
GOPs completos a través del Encaminador. Se ha dejado un tiempo equivalente a dos tiem-
pos de trama al inicio de la simulacién como transitorio, antes de recoger datos para las
estadisticas. Las conexiones se alinean de forma aleatoria dentro de un GOP. El resto de
parametros son idénticos a los de la Tabla 6.5.

La utilizacién media del crossbar con el algoritmo IABP se muestra en la Figura 6.43, para
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los dos modelos de inyeccién, y todos los niveles de candidatos posibles (de 1 a 4). Al igual
que sucedia con trafico CBR, y con ambos modelos de inyeccién, cuando se aumenta el
nimero de candidatos, la utilizacién del crossbar crece. Sin embargo, el grado de mejora va
siendo cada vez menor, al ir creciendo el niimero de candidatos.

En concreto, con el modelo de inyeccion SR, los niveles de utilizacién alcanzados antes de
saturacion se hayan en torno al 63 %, 74 %, 79 % y 84 % del ancho de banda de los enlaces,
para 1, 2, 3 y 4 niveles de candidatos, respectivamente. Con el modelo de inyeccién BB, y
cuando se emplean 2 o mas candidatos, las cargas a las cuales se alcanza la saturacién son
practicamente idénticas que con el modelo SR. En todos los casos, una vez se ha entrado en
saturacién, no existe degradacién, es decir, aunque se sigue aumentando la carga generada,
la utilizacién media del crossbar se mantiene mas o menos constante.

En cuanto a la utilizacién media del crossbar experimentada con JBP (Figura 6.44), apenas
se observan diferencias respecto a lo obtenido para TABP. Unicamente se aprecia un levisimo
incremento en la utilizaciéon media méxima alcanzada por el crossbar, cuando se emplea el

modelo SR.

Para ambos algoritmos, se ha podido comprobar como, la utilizacién alcanzada con un sélo
nivel de candidatos es muy pobre. Esto pone de manifiesto de nuevo la necesidad de emplear
mas de un candidato por enlace fisico para obtener un rendimiento adecuado del Encamina-
dor. Por tanto, los resultados siguientes s6lo se presentan para 2 o mas candidatos por enlace
fisico.

Al igual que se hizo para CBR, es el turno de medir la, QoS recibida por la informacién que
atraviesa el Encaminador. Se hard de nuevo empleando medidas de retardo y jitter, pero con
alguna variaciéon. Puesto que el trafico VBR empleado se compone de secuencias de video
MPEG-2, las prestaciones se van a medir respecto a la unidad de datos de esa aplicacién, esto
es, las tramas de video, en lugar de sobre flits individuales. De esta forma, el anilisis se acerca
mis a la QoS recibida realmente por la aplicacién. Por tanto, los resultados que se presentan
a continuacion serdn el retardo desde la generacion y el jitter medios experimentados por las
tramas, y la distribucién de dichos retardos desde la generacion.

En las Figuras 6.45 y 6.46 se muestra el retardo medio desde la generacion medido sobre
las tramas de video, para ambos modelos de inyeccién, y para ambos algoritmos, respecti-
vamente. El rango completo de retardos obtenidos para todos los niveles de carga simulados
se aprecia mejor en las graficas de las Figuras 6.47 y 6.48, donde el eje vertical se expresa en
escala logaritmica.
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Figura 6.47: Planificacién de enlaces - Algoritmo IABP: Trafico VBR. Retardo medio de las imége-
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Respecto a los resultados obtenidos con el algoritmo TABP, para el modelo de inyecciéon SR
(parte (a) de la Figura 6.45) se aprecia un incremento en la productividad de aproximada-
mente un 5% al pasar de 2 a 3 candidatos, y de casi otro 5% al pasar de 3 a 4 candidatos.
Para este ltimo caso, 4 candidatos, cuando la carga sobrepasa el 75 %, los retardos experi-
mentados por las tramas se incrementan notablemente. Ese drastico incremento en el retardo
se produce para cargas mayores del 70 % y del 65 %, al emplear 3 y 2 niveles de candidatos,
respectivamente.

Para el modelo de inyeccién BB (parte (b) de la misma Figura) el comportamiento es similar,
aunque en este caso los retardos experimentados son mayores que con el modelo SR (obsérvese
la distinta escala en el eje vertical de las graficas de la Figura 6.45). Esto se debe a que con
el modelo BB la generacién de flits se concentra al inicio de cada trama. Por tanto, cuando
la carga es moderada, se pueden llegar a introducir periodos de saturacién momentineos
en esos instantes, que elevan el retardo experimentado por las tramas. Una vez generada la
trama, la fuente permanece ociosa hasta el inicio del siguiente periodo de trama, permitiendo
que el Encaminador vaya dando salida a los flits generados. De esta manera, esa saturacién
mas o menos puntual se va difuminando gradualmente.

Los resultados obtenidos con el algoritmo JBP (Figuras 6.46 y 6.48) son muy similares
a los obtenidos con IABP. Se puede observar como los retardos medios se disparan a los
mismos valores de carga que cuando se emplea el algoritmo TABP, para los tres niveles de
candidatos y los dos modelos de inyeccién considerados. De nuevo, cuando las imagenes de
video se inyectan segin el modelo BB, los retardos que experimentan son mas elevados que
si se inyectan segun el modelo SR. Para el modelo BB, a cargas moderadamente bajas, por
debajo del 65 %, se puede apreciar un ligerisimo incremento en el retardo experimentado por
las tramas de video, respecto a lo observado para IABP.

La distribucién de los retardos de las tramas ofrece més informacién acerca de la QoS ofrecida
por el Encaminador a las conexiones de video. Esta distribucion se ha obtenido llevando
el recuento de tramas cuyos retardos desde la generacién son inferiores a un conjunto de
cotas, relativas al tiempo de trama (7T = 33 milisegundos). Las cotas oscilan entre los 2.06
milisegundos (T'T'/16), y los 2212 milisegundos (T'T x 64). Los resultados se expresan como
porcentajes sobre el nimero de tramas generadas por las fuentes. Se han analizado los puntos
de carga situados alrededor de saturacion, senalados como A, B, C y D en la Figura 6.43.

En las gréficas de la Figura 6.49 se muestra la distribucion de retardos cuando se emplea el
modelo de inyeccién SR, para el algoritmo TABP. En todos los puntos de carga considerados
se observa como al incrementar el nimero de candidatos empleados, el porcentaje de tramas
capaces de cumplir con cotas de retardo mucho mads estrictas se incrementa notablemente,
sobre todo para los puntos de carga A, B y C. Asimismo, segiin aumenta la carga, se observa
como el Encaminador va entrando en saturacién. En el punto de carga B (81 %), si se emplean
2 candidatos, ya hay tramas que no son capaces de cruzar el Encaminador, y de las que se
transmiten, casi ninguna es capaz de cumplir con las cotas més estrictas. Esto mismo sucede
con una carga del 84 % (punto C) para 3 candidatos, y con una carga del 88 % (punto D)
cuando se emplean 4 candidatos. Para cualquier nimero de candidatos, justo antes de entrar
en saturacién, todas las tramas obtienen retardos inferiores a 132 milisegundos (7T x 4),
e incluso cumplen con cotas mucho mas ajustadas cuando la carga estd por debajo de la
saturacion.

En cuanto al comportamiento con el algoritmo JBP, reflejado en las gréificas de la Figura 6.50,
se observa en general como hay mas tramas que pueden cumplir con cotas mas estrictas de
retardo que con TABP. Ahora bien, la cota minima que cumplen la totalidad de las tramas se
incrementa. Por ejemplo, en el punto de carga A (74 %), cuando se emplean los 4 candidatos,
no hay diferencias: todas las tramas sufren retardos inferiores a la cota mas estricta con ambos
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Figura 6.49: Planificacién de enlaces - Algoritmo IABP: Trafico VBR - modelo SR. Distribucién
del retardo medio de las im4genes desde su generacion.
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Figura 6.50: Planificacién de enlaces - Algoritmo JBP: Tréfico VBR - modelo SR. Distribucién del
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Figura 6.51: Planificacién de enlaces - Algoritmo IABP: Trafico VBR - modelo BB. Distribucién
del retardo medio de las im4genes desde su generacion.

algoritmos. Por el contrario, si se emplean 3 candidatos, con TABP todas las tramas sufren
retardos inferiores a 33 milisegundos, mientras que con JBP esta cota minima se duplica. En
el siguiente punto de carga (B, 79 %), si se emplea el algoritmo IABP con 4 candidatos, la
minima cota que cumplen todas las tramas es de 66 milisegundos. Para JBP con el mismo
numero de candidatos, dicha cota minima aumenta hasta los 264 milisegundos. Por tltimo,
para el punto de carga C (84 %), la cota minima que cumplen todas las tramas con TABP
y 4 candidatos es de 132 milisegundos, mientras que con JBP pasa a ser de medio segundo,
esto es, 4 veces mayor. La conclusién es que, cuando se emplea JBP, el rango de los valores
de retardo experimentados por las tramas es mdas amplio: hay mdas tramas que cumplen con
cotas mas estrictas, pero sin embargo, el retardo maximo se incrementa.

En cuanto a los resultados obtenidos para el modelo BB (Figuras 6.51 y 6.52), de nuevo
son muy similares a los observados para el modelo SR. Tanto con TABP como con JBP, al
incrementar el nimero de candidatos, aumenta también el ntimero de tramas que cumplen
con las cotas establecidas. En este caso, la mejora es algo mas acusada al pasar de 2 a 3
niveles de candidatos, que al pasar de 3 a 4 niveles. Al igual que sucedia con el modelo SR,
se aprecia como el nivel de carga al que se produce la saturacién aumenta con el niimero de
candidatos.

Més concretamente, para el algoritmo IABP, en el nivel de carga B (79 %) ya se aprecia
como si emplean solo dos candidatos, hay tramas que se quedan almacenadas en los buffers
del MMR vy de la tarjeta de red, y no llegan a atravesar el Encaminador. Para tres niveles
de candidatos, este efecto se hace patente para una carga del 84 % (punto C), mientras
que cuando se consideran los cuatro niveles de candidatos, el descenso en productividad se
presenta cuando la carga llega al 88 % (punto D).
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Por otro lado, también se aprecia como el rango de retardos experimentados por las tramas es
mayor que con el modelo SR: para los mismos niveles de carga, hay mas tramas que cumplen
con umbrales mds estrictos, mientras que también se incrementa ligeramente el nimero de
tramas que s6lo puede cumplir con las cotas mas relajadas. Este efecto se hace mas patente
cuando se acerca la saturacién, por ejemplo, para una carga del 84 % (punto C), y 4 niveles
de candidatos. El motivo de este comportamiento es la forma de inyeccion de las tramas, y el
hecho de que el triafico MPEG-2 presenta una gran variabilidad en el tamano de las mismas.
En efecto, cuando se inyecta una trama de tipo I (de gran tamano), al generar todos los flits
que la componen al inicio del tiempo de trama, la carga a la que se somete al Encaminador
es mayor que si se genera una trama de tipo B (las de menor tamano). Por tanto, cuando
coincidan varias tramas de tipo I, el retardo obtenido serd mayor que en periodos donde
coincidan mas tramas de tipo P o B, mdas pequenas. Y viceversa, cuando coincidan varias
tramas de tipo B, la carga serd menor, y el retardo también serd menor. Es decir, el nivel
de carga “instantaneo” presenta mayores oscilaciones que cuando se emplea el modelo SR,
provocando una mayor variacién en el rango de valores de retardo experimentado por las
tramas. Debido a la menor frecuencia de las tramas de tipo I, y al alineamiento aleatorio
de las secuencias que se emiten por las distintas conexiones, los periodos de carga mas alta
son pocos, pero provocan que un pequeno porcentaje de tramas sélo puedan cumplir con
cotas algo mds relajadas que las obtenidas con el modelo SR. En concreto, para cualquier
numero de candidatos, justo antes de entrar en saturacién, todas las tramas obtienen retardos
inferiores a 264 milisegundos (7T x 8), el doble de la cota obtenida para el modelo SR.

En los resultados obtenidos con el algoritmo JBP (Figura 6.52), y al contrario de lo observado
para el algoritmo TABP, se observa como hay menos imédgenes que pueden cumplir las cotas
mas estrictas de retardo, con respecto a lo observado con el modelo SR. Ademas, los retardos
maximos experimentados por las tramas no se incrementan. Es decir, el rango de valores de
los retardos experimentados por las tramas es menos amplio. Esto se debe a que en este
modelo de inyeccién, la tasa de inyecciéon de los flits es siempre la misma: la tasa pico
definida en el modelo. Por tanto, todos los flits se tratan por igual, y esto da unos valores
e retardo de las tramas algo mas homogéneos que cuando se emplea el modelo SR. En ese
caso, la tasa de inyeccién de flits varia de trama a trama, esto es, las tramas de tipo I (mds
grandes) se transmiten a mayor tasa que por ejemplo, las de tipo B (las mds pequenas). Ya
se comprobé en el andlisis sobre trafico CBR como JBP perjudica en general a las conexiones
de mayores requerimientos de ancho de banda, en favor de las menos exigentes. Pues esto
mismo sucede cuando se emplea el modelo SR: puesto que la tasa de inyeccién varia de trama
en trama, las tramas que mas ancho de banda consumen se ven perjudicadas en favor de las
que menos consumen, dando como resultado el mayor rango de retardos observado para este
modelo de inyeccidén en la Figura 6.51. Como en una secuencia de video MPEG-2, hay menos
tramas I que B o P, el porcentaje de tramas cuyo retardo se dispara es mas bajo, mientras
que aumenta el niimero de tramas con retardos bajos.

Por ultimo, queda por analizar el jitter o variacién en el retardo experimentado por las tramas
de video. Hay que recordar que la transmision de secuencias de video es bastante sensible a
este pardmetro, pues un valor de jitter excesivo afecta a la continuidad de visualizacién de
la secuencia, disminuyendo la QoS de la aplicacion.

En la Figura 6.53 se muestran los valores de jitter medios de trama obtenidos para ambos
modelos de inyeccién, con el algoritmo TABP. Para el modelo SR (parte (a) de la Figura), se
observa, como cuando la carga estd por debajo del nivel de saturacion, el valor del jitter se
mantiene muy bajo, por debajo del microsegundo cuando la carga es inferior al 70 %. Cuando
la carga se aproxima a la saturacién, los valores de jitter se incrementan notablemente, pero
siempre se mantienen por debajo de los 8 microsegundos. Incluso una vez se ha entrado en
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saturacién, el valor del jitter no crece incontroladamente, sino que se mantiene por debajo
de los 20 microsegundos.

En cuanto al modelo BB (parte (b) de la Figura anterior), los valores medios de jitter
permanecen siempre por debajo de los 3 microsegundos. Teniendo en cuenta la distribuciéon
de los valores de retardo de las tramas observada anteriormente, estos pequenos valores para
el jitter indican que las tramas van aumentando o disminuyendo su retardo progresivamente,
de manera que la variacién del mismo, esto es, el jitter, se mantiene baja. Hay que recordar
que el jitter se calcula entre tramas consecutivas de la misma conexién.

El jitter medio de las tramas cuando de emplea el algoritmo JBP se muestra en la Figu-
ra 6.54. Lo primero que llama la atencién es que en este caso los valores de jitter si que
llegan a elevarse incontroladamente al ir entrando en saturaciéon. No obstante, cuando la
carga estd por debajo de saturacion, los valores obtenidos son de unos pocos microsegundos.
Concretamente, para el modelo de inyecciéon SR, los valores obtenidos antes de saturacién son
muy similares a los experimentados con TABP. Por el contrario, con el modelo de inyeccién
BB, el jitter medio se eleva considerablemente cuando la carga sobrepasa el 60 %, aproxima-
damente. También se aprecia una mayor influencia del nimero de candidatos empleados en
el valor del jitter.

Los valores obtenidos para ambos modelos de inyeccién, y para ambos algoritmos cuando la
carga estd por debajo del nivel al cual se produce la saturacién, son muy razonables, y mas
aun teniendo en cuenta que existen técnicas de absorcién del jitter en el destino, mediante
las cuales se pueden tolerar valores de jitter de hasta varios milisegundos [133].

De este estudio realizado para trafico VBR, se desprende que los dos algoritmos de planifi-
cacion, IABP y JBP, son capaces de ofrecer garantias de QoS al trafico VBR. El rango de
carga util obtenido para ambos algoritmos es similar, y aumenta con el nimero de candida-
tos, hasta un méaximo del 80 %, aproximadamente, cuando se emplean 4 niveles de candidatos
por enlace fisico. Ambos ofrecen buenas prestaciones en términos de retardo: con TABP las
tramas obtienen retardos maximos menores que con JBP, y con JBP el porcentaje de tramas
que obtiene retardos mas ajustados es mayor.

En cuanto al jitter o variacion del retardo experimentado por las tramas, por debajo de
saturacién, y para el modelo de inyeccién SR, ambos algoritmos también ofrecen resultados
similares. Para el modelo de inyeccién BB, y a cargas moderadas, el jitter medio obtenido
con JBP se eleva considerablemente con respecto al obtenido con IABP. Aun asi, todavia se
mantiene dentro de limites perfectamente asumibles por las aplicaciones de video. Cuando se
ha entrado en saturacién, el valor del jitter permanece acotado cuando se emplea el algoritmo
TABP, pero se dispara incontroladamente al emplear el algoritmo JBP. Esto sugiere que la
métrica de jitter empleada en JBP (hay que recordar que se emplea una estimacion del jitter
acumulado sufrido por los flits de la conexién en el cdlculo de la prioridad) no es del todo
adecuada para el tipo de aplicacién VBR que se emplea como carga.

Otra posibilidad seria emplear una estimacion del jitter de las tramas de video para el cdlculo
de la prioridad. Sin embargo, ademas de complicar el diseno del planificador de enlaces, esta
modificaciéon implicaria ajustar el diseno del Encaminador a una aplicacién muy concreta.
Esto no es en absoluto deseable, pues limitaria la aplicabilidad del Encaminador a otros tipos
de aplicaciones multimedia que generan triafico VBR, pero no MPEG-2.

A la vista tanto de los resultados obtenidos con trafico VBR que se acaban de presentar y
discutir, como de los obtenidos con trafico CBR, se puede concluir que el algoritmo TABP es
preferible sobre JBP. El motivo es que aunque con VBR el rango de carga 1itil es el mismo
para ambos algoritmos, con triafico CBR existia una importante mejora de IABP sobre JBP
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en términos de productividad maxima alcanzada, a la vez que proporcionando las garantias
de QoS que necesitan las aplicaciones multimedia.

6.5.2. Comparativa IABP vs. STABP

En los resultados anteriores se ha demostrado como el algoritmo de planificacién de enlaces
TABP permite ofrecer garantias de QoS tanto a trafico CBR como VBR cuando se emplean 2
o mas candidatos. Ademads, el rango de carga 1til que ofrece es mayor que el obtenido con el
algoritmo JBP cuando la carga se compone de trafico CBR. La mejor productividad, mante-
niendo ademas las garantias de QoS que necesitan las aplicaciones, se obtiene seleccionando
4 canales virtuales candidatos por cada enlace fisico.

Sin embargo, ya se demostré en la Seccién 5.1.3 que se puede realizar una aproximacién al
algoritmo TABP, que supone un importante ahorro en hardware: el algoritmo denominado
STABP. Queda por comprobar que este ahorro en hardware no compromete las garantias de
QoS ofrecidas a las aplicaciones. Para ello, se emplearan las mismas métricas que en estudios
anteriores: utilizacién media del crossbar, retardo y jitter medio de flits (trdfico CBR) o de
tramas de video (trdfico VBR), y distribucién de dichos retardos.

Anadlisis con trafico CBR

En primer lugar, se van a comparar las prestaciones obtenidas para ambos algoritmos con
trafico CBR. La utilizacién media del crossbar (Figura 6.55) es practicamente idéntica para
ambos algoritmos. Unicamente cuando la carga sobrepasa la saturacién, se puede apreciar
como el algoritmo SIABP ofrece una degradacién mas leve.

En cuanto al retardo medio de los flits (Figura 6.56), se aprecia como las prestaciones se
mantienen muy similares para las conexiones de mayores requerimientos. Por el contrario, las
conexiones de medios y bajos requerimientos, existe una significativa mejora. Esto se debe a
que con STABP, las conexiones de menos requerimientos ven su prioridad incrementada de
forma més rapida que con TABP, especialmente mientras el retardo en cola no es demasiado
grande. De ahi que el retardo medio experimentado por sus flits sea menor, pues son con-
siderados antes en la planificaciéon. De todas formas, esto no afecta de forma significativa a
las prestaciones obtenidas por las conexiones de mayores requerimientos. Su retardo medio
tinicamente llega a experimentar un aumento méximo de en torno al 10 % cuando la carga
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llega, al 80 %. Hay que recordar que cada vez que se actualiza un valor de prioridad, se mul-
tiplica por dos,y que los valores de prioridad se actualizan de manera menos frecuente segiin
aumenta el retardo en cola. Con IABP, la prioridad se incrementa de forma mads continua
pero también mas lenta.

La distribucién de los retardos de los flits (Figura 6.57) para los puntos de carga en torno
a la saturacién confirma lo anterior: existe una mejora de prestaciones para las conexiones
de menores requerimientos, manteniéndose las prestaciones para las conexiones que mas
ancho de banda consumen. Es m4s, la degradacion de prestaciones una vez se ha entrado en
saturacién para estas conexiones, es menor con el algoritmo SIABP.

Por 1ltimo, en lo que se refiere al jitter (Figura 6.58), de nuevo las conexiones de reque-
rimientos medios y bajos ven drasticamente reducidos los valores de jitter experimentados
por sus flits. Para las conexiones de 55 Mbps, el jitter sufre un ligero incremento, pero atn
asf los valores se encuentran siempre por debajo de los 2 microsegundos.

De los resultados anteriores, se desprende que, al menos con trafico CBR, la reduccién en
complejidad de hardware introducida por STABP no compromete las prestaciones recibidas
por las aplicaciones. Mdas aun, las prestaciones de las conexiones menos exigentes incluso
se ven mejoradas con este algoritmo. Queda por comprobar si sucede lo mismo con trafico
VBR.

Andlisis con trafico VBR

Las pruebas con trafico VBR. se han ejecutado durante el tiempo suficiente como para trans-
mitir 6 GOPs completos por cada conexién. Ademads, se deja el tiempo equivalente a dos
tiempos de trama como periodo transitorio antes de medir estadisticas. Las conexiones se
alinean de forma aleatoria dentro de un tiempo de GOP.

En la Figura 6.59 se muestra la utilizacién media del crossbar obtenida para los dos modelos
de inyeccién simulados (SR y BB). En ambos casos, el Encaminador se satura en torno al
84 % de utilizacion de los enlaces, aunque la degradacion de prestaciones tras la saturacién
es ligeramente menor con el nuevo algoritmo.

Ahora hay que comprobar si las tramas que son retransmitidas por el Encaminador obtie-
nen las garantias de QoS que necesitan. En la Figura 6.60 se muestra el retardo medio de
las tramas de video medido desde su generacion. Ndtese que el eje vertical estd en escala
logaritmica. Se puede apreciar como, para ambos modelos de inyeccién, los dos algoritmos se
comportan de manera muy parecida antes de entrar en saturacion. Cuando el nivel de carga
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Figura 6.57: Planificacién de enlaces

medio de los flits desde su generacién.

Umbrales (microseg)

(c) 55 Mbps

- Algoritmo STABP: Tréfico CBR. Distribucién del retardo
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Figura 6.60: Planificacién de enlaces - Algoritmo SIABP: Tréfico VBR. Retardo medio de las imége-

nes desde su generacién (escala semilogaritmica).

se aproxima a saturacién (en torno al 80 %), SIABP ofrece resultados ligeramente mejores
que TABP. Esto es cierto para ambos modelos de inyeccién, aunque el efecto se aprecia a
cargas ligeramente inferiores (por encima del 70 %) con el modelo SR.

Para obtener mas detalles acerca del retardo que experimentan las tramas de video, se va
a analizar la distribuciéon de los mismos. Esta distribucién se ha obtenido comparando el
retardo de cada trama con un conjunto de cotas de retardo. Los valores de estas cotas son
relativos al tiempo de trama (77 = 33 milisegundos), y son multiplos y submiltiplos del
mismo. El rango de valores considerado oscila entre los 2.06 milisegundos (77/16), y los
2212 milisegundos (7T x 64).

En las Figuras 6.61 y 6.62 se muestran los resultados obtenidos para los puntos de carga
en torno a la saturacién, marcados como A, B, C y D en la Figura 6.59, para el modelo de
inyeccién SR y el modelo de inyeccién BB, respectivamente.

Cuando se emplea el modelo de inyeccién SR, todas las tramas experimentan retardos infe-
riores a la mas estricta de las cotas consideradas cuando la carga estd todavia algo lejos de
la saturacién (punto de carga A, en torno al 74 %). Cuando la carga se va incrementando
(punto B, un 79 %), ya hay tramas que no pueden cumplir con las cotas més estrictas, siendo
mayor la degradacién cuando se emplea el algoritmo TABP. No obstante, las prestaciones
todavia son buenas, pues todas las tramas sufren retardos inferiores a 4 veces el tiempo de
trama (T'T x 4), con ambos algoritmos. Curiosamente, con IABP todas las tramas son capa-
ces de cumplir con la cota del doble del tiempo de trama, mientras que al emplear STABP el
porcentaje de cumplimiento para esa cota es de algo més del 95 %. Cuando la carga aumenta
hasta el 84 % (punto C), el Encaminador estd ya entrando en saturacin, y las tramas apenas
son capaces de cumplir con las cotas mds estrictas cuando se emplea IABP, mientras que con
SIABP, en torno al 65 % de tramas cumplen con la cota m4s estricta. Por contra, con IABP el
100 % de las tramas tienen retardos inferiores a T'T x 4 (132 milisegundos), mientras que con
STABP sélo el 85 % de las tramas cumplen con esa cota. Sin embargo, practicamente todas
las tramas cumplen con el siguiente valor de cota considerado (T'T x 8, 264 milisegundos).
Ya para el siguiente punto de carga analizado (punto D, en torno al 88 %), el Encaminador
estd claramente saturado, y se aprecia como hay tramas que no llegan a alcanzar la salida
del mismo. De nuevo, hay mds tramas que cumplen con las cotas mas estrictas cuando se
emplea STABP, e incluso el porcentaje de tramas que logran atravesar el Encaminador es
ligeramente mayor con este algoritmo que con IABP. Esto estd relacionado con la menor
degradacién en términos de utilizacién observada en la Figura 6.59-(a).
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Cuando el modelo de inyeccién empleado es el BB, existen menos diferencias en los resultados
obtenidos para ambos algoritmos. Cuando el nivel de carga es moderado, pero todavia lejano
a la saturacién (punto A, 74 %), no existen diferencias apreciables entre los dos algoritmos,
para el rango de umbrales considerado. En ambos casos, todas las tramas cumplen con la cota
establecida en torno a los 4 milisegundos (77'/8), y més del 95 % de las mismas cumple con
la cota mas estricta considerada (77/16 = 2.06 milisegundos). Cuando la carga aumenta,
acercidndose a saturacién (punto B, 79 %), existe una mejora a favor del algoritmo SIABP.
Todas las tramas sufren retardos inferiores a 132 milisegundos (7T x 4) si se emplea IABP,
mientras que con STABP todas las tramas cumplen con la cota situada en 77" x 2 (66 miliseg.),
e incluso més del 95 % de las tramas cumplen con la cota situada en 77'/2 (16.5 miliseg.).
En el siguiente punto considerado, en torno al 84 % de carga (punto C), es necesario emplear
una cota de TT X 8 (264 milisegundos) para que sea cumplida por pricticamente todas las
tramas con ambos algoritmos. Sin embargo, con STABP hay una mayor cantidad de tramas
capaces de cumplir con cotas mds estrictas. Una vez que la saturacién se ha alcanzado (punto
D, 88 %), existen tramas generadas que no llegan a atravesar el Encaminador. Sin embargo,
este porcentaje es algo superior con el algoritmo IABP.

Los valores observados para el retardo son bastante razonables, pues una cota tipica del
retardo para transmisiones de video MPEG-2 es de un segundo entre extremos [143].

El motivo de este comportamiento es que los flits inyectados por fuentes SR normalmente
pasan menos tiempo en los buffers, pues se inyectan a una tasa menor que los flits generados
por fuentes BB. Dentro de ese periodo de tiempo, su prioridad se incrementa mas rapidamen-
te. Hay que senalar que con STABP, cuando el retardo en cola sigue creciendo, la prioridad
se dobla con menor frecuencia. Por otro lado, las fuentes BB inyectan sus flits como rafagas,
a una tasa pico fija. Por tanto, sus flits normalmente tienen que esperar mas, y sus valores
de prioridad se van incrementando cada vez mas despacio, de manera mas similar a como
funciona TABP. Este efecto se hace mds patente cuando la carga sobrepasa el 70 %.

Por ultimo, en lo que respecta al jitter sufrido por las tramas de video (Figura 6.63), con
SIABP se obtienen claramente mejores resultados que con IABP para el modelo de inyeccién
SR, especialmente para cargas superiores al 70 %. Con el modelo de inyeccién BB, por el
contrario, SIABP ofrece resultados ligeramente peores. Ain asi, el valor del jitter medio se
haya siempre por debajo de los 8 microsegundos, que es una cota bastante razonable. Hay
que tener en cuenta que existen técnicas de absorcién del jitter en el destino, con las cuales
se pueden tolerar valores de jitter de hasta varios milisegundos [133].

De todo lo anterior se puede afirmar que el rango de carga 1til, esto es, sin comprometer las
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garantias de calidad de servicio de las aplicaciones, obtenido para STABP es practicamente
idéntico al observado para TABP. Mis aun, en algunos casos las prestaciones son incluso

mejores, a pesar de la importante reducciéon en hardware obtenida con STABP respecto a
TABP.

Anteriormente se puso de manifiesto que el niimero de candidatos influye notablemente en la
productividad alcanzada por el Encaminador. Por tanto, en las pruebas realizadas para los
analisis reflejados en las secciones siguientes, el algoritmo empleado como planificador
de enlaces sera SIABP, con 4 niveles de candidatos.

6.5.3. Comparativa con Virtual-Clock (VC)

Con el objeto de ponderar el comportamiento del algoritmo STABP, este apartado se dedica a
evaluar su comportamiento con respecto a un conocido algoritmo de planificacién del trafico:
el algoritmo Virtual-Clock (VC) [178]. Este algoritmo, junto con algunos otros mds, fue
descrito en la Seccién 3.5.

El algoritmo VC fue originalmente propuesto para su uso en conmutadores con buffers a
la salida. Se trata de un algoritmo que asigna prioridades a los paquetes, segin sus reque-
rimientos de ancho de banda. La idea es asociar a cada conexién un “reloj virtual”, que
debe avanzar cada vez que llega un paquete de esa conexién. Este reloj determina en cada
momento el tiempo esperado de llegada de un paquete. Cada paquete se marca entonces con
el valor del reloj virtual en el momento en que llega a la cola. Los paquetes de transmiten
en orden creciente del valor de ese tiempo virtual. Este esquema es ficilmente adaptable al
Encaminador Multimedia, como algoritmo de planificacién de enlaces.

El algoritmo de célculo de la prioridad originalmente propuesto para el algoritmo VC es el
siguiente:

1. Al recibir el primer paquete del flujo i:

VirtualClock; < auxV C; < tiempo real

2. Al recibir cada paquete del flujo i:

a) auxVC; + maz(tiempo real, auzxV C;)

b) VirtualClock; < (VirtualClock; + Vitick;);
auzV C; « (auxV C; + Vitick;)
(Para paquetes de tamafio constante, Vitick; = 1/AR; paquetes/seg, donde AR;
es la tasa de llegada de paquetes)

¢) Marcar el paquete con el valor de auzV C;

3. Insertar el paquete en su cola de salida. Los paquetes se insertan y se sirven segun el
orden creciente de sus valores marcados.

Se puede observar como hay dos variables asociadas a cada flujo: VirtualClock; y auxV C;.
Estas dos variables son necesarias para realizar una monitorizacién del consumo de ancho de
banda por parte de cada flujo, y controlar que ninguna conexién exceda la cuota de ancho
de banda que se le haya asignado. En el caso del Encaminador Multimedia, se asume que
las conexiones son fiables, y por tanto, no seria necesario efectuar dicha monitorizacién. Por
tanto, sélo es necesaria una variable asociada a cada flujo: auxV C;.
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Por otro lado, se observa como el reloj virtual avanza con paso igual a Vtick; = 1/AR;,
cuando los paquetes son de tamano constante. Este es precisamente el caso del MMR, donde
la conmutacién se realiza sobre flits de tamano fijo. Ademds, 1/AR; es precisamente el tiempo
entre llegadas especificado para los flits de una conexion. Esto implica que el reloj virtual
avanzard con paso igual al AT (Inter Arrival Time) de la conexién.

Con todo lo anterior, el cilculo de las prioridades de los flits segun el algoritmo Virtual Clock
adaptado al MMR quedaria de la siguiente forma;:

1. Al recibir el primer flit de la conexién 4:

auzV C; + tiempo real

2. Al recibir cada flit de la conexién i:

a) auzVC; < maz(tiempo real,auxV C;)
b) aurVC; + (auzVC; + IAT;)

¢) Marcar el flit con el valor de auzV C;

3. Los flits mas prioritarios son los de menor valor marcado.

En cuanto a la complejidad de implementacion, con VC la prioridad de los flits no necesita
ser recalculada en cada ciclo de flit. Al llegar el flit se le asigna el valor adecuado y éste ya
no se modifica mientras el flit permanece en el Encaminador. Esto es una ventaja de VC
sobre los algoritmos propuestos para el Encaminador Multimedia. Ahora bien, el valor de
las prioridades en VC, que se toma de un reloj de tiempo real, es siempre creciente, incluso
entre flits consecutivos y distintos. Por tanto, tarde o temprano el registro que almacena
este reloj llegard a su valor maximo, y empezard a contar de nuevo desde 0. La consecuencia
de esto es que se asignaran menores tiempos de reloj virtual a los flits que han llegado mas
tarde, y por tanto tendran mayor prioridad que flits que llevan mas tiempo esperando a ser
transmitidos.

En los siguientes apartados se van a comparar las prestaciones obtenidas con el algoritmo
VC como planificador de enlaces en el MMR, frente al algoritmo SIABP, que es el algoritmo
propuesto que admite una implementaciéon mas eficiente, ofreciendo también las mejores
prestaciones.

Siguiendo el mismo esquema empleado hasta ahora, se van a presentar en primer lugar los re-
sultados obtenidos con una carga compuesta inicamente por trafico CBR, y posteriormente,
se presentardan los mismos datos, pero con trafico VBR. Todas las simulaciones se configuran
con los parametros de la Tabla 6.5. Los planificadores de los enlaces generan 4 niveles de
candidatos.

Anadlisis con trafico CBR

Al igual que en el resto de pruebas llevadas a cabo con carga CBR, estas simulaciones se
han ejecutando durante 600 ciclos del planificador, més 10 ciclos adicionales que conforman
un periodo transitorio antes de recoger los datos estadisticos.

La Figura 6.64 muestra la utilizacién media del crossbar para el algoritmo SIABP y para VC.
Se puede observar como apenas existen diferencias entre ambos, sélo una ligerisima mejora
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Figura 6.64: Planificacién de enlaces - Algoritmo SIABP vs. VC: Trafico CBR. Utilizacién media
del crossbar.

a favor de STABP una vez se ha entrado en saturacién. Esto indica que el Encaminador
Multimedia es capaz de trasegar la misma cantidad de flits con ambos algoritmos. Hay que
comprobar qué garantias de QoS se ofrecen a cada flujo de datos.

La distribucién del retardo experimentado desde la generacién por los flits de cada tipo
de conexién ofrece una idea clara de la QoS que reciben las conexiones multimedia. En
las graficas de la Figura 6.65 se muestra esta métrica para los niveles de carga en torno a
saturacién, marcados como A, B, C y D en la Figura 6.64.

Para las conexiones de menos requerimientos (64 Kbps), se observa como cuando el nivel de
carga estd proximo a saturacién, el porcentaje de flits que no pueden cumplir con las cotas
mis estrictas aumenta progresivamente cuando se usa VC. Por el contrario, todos los flits
emitidos obtienen retardos inferiores a la cota mas estricta cuando se emplea STABP, incluso
cuando el Encaminador ya se ha saturado (punto D, 87 %). El retardo mdximo experimentado
por los flits es también bastante mas elevado cuando se emplea VC. Por ejemplo, para el
punto de carga B (81 %), la cota mds estricta que cumplen todos los flits se sitia en los 8125
microsegundos con VC, mientras que con SIABP esta por debajo de los 1016 microsegundos.

Las conexiones de requerimientos medios (1.54 Mbps) exhiben un comportamiento similar al
anteriormente comentado para las conexiones de 64 Kbps. Al aumentar la carga, el porcentaje
de flits que no cumplen las cotas més estrictas se incrementa progresivamente cuando se usa
VC, mientras que con SIABP, el porcentaje de flits que no cumple la cota mas estricta no
pasa del 10 %. En todos los puntos de carga analizados, incluso cuando ya se ha entrado en
saturacién, todos los flits experimentan retardos inferiores a 84 microsegundos.

Por 1ltimo, es en las conexiones de mayores requerimientos (55 Mbps) donde se hace patente
més el impacto causado por la saturacién. En el nivel de carga mds alto considerado (punto
D, 87%), se observa como los flits son incapaces de cumplir con las cotas mds estrictas,
independientemente de si se usa VC o STABP. No obstante, con STABP la degradacion de
QoS es menor, pues hay mayor cantidad de flits que obtienen retardos inferiores a cotas
m4s estrictas. Por ejemplo, el 50 % de los flits sufren retardos inferiores a 36 microsegundos
(2% IAT') con SIABP, mientras que sélo apenas un 20 % de los flits sufren retardos inferiores
a la misma cota, cuando se emplea VC. Para el resto de niveles de carga, el comportamiento
obtenido para ambos algoritmos es muy similar.

La conclusion que se obtiene a la vista de los resultados anteriores es que el Encaminador
Multimedia puede garantizar la QoS en términos de retardo a todas las conexiones CBR
hasta mayores niveles de carga cuando se emplea STABP que cuando se emplea VC. Antes
de producirse la saturacién, no existe gran diferencia en las prestaciones obtenidas por las
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Figura 6.65: Planificacién de enlaces - Algoritmo SIABP vs. VC: Trafico CBR. Distribucién del
retardo medio de los flits desde su generacién.

195



=
i

Lvaluacion ae 10s algoritmaos ae€ planincacion ae eniaces

N
&

45 1 SIABP —+— SIABP —+— i 45 SIABP ——
VC o3 VC e { VC e

IS
]
@ ow
8 & 8
IS

N
S
%

.
&

Jitter medio (microsegs)
~
%

Jitter medio (microsegs)
»
B

Jitter medio (microsegs)
o
&

H
5
X
N
5
-

5 o 5 DI 05
—t— et
50 55 60 65 70 75 80 85 90 95 50 55 60 65 70 75 80 85 90 95 50 55 60 65 70 75 80 85 90 95
Carga generada (%) Carga generada (%) Carga generada (%)
(a) 64 Kbps (b) 1.54 Mbps (c) 55 Mbps

Figura 6.66: Planificacién de enlaces - Algoritmo STABP vs. VC: Tréfico CBR. Jitter medio de los
flits.

conexiones de mds requerimientos. Sin embargo, las conexiones de requerimientos menores,
ven degradada fuertemente la QoS que reciben.

Por ltimo, queda por analizar la variacién del retardo o jitter experimentada por los flits de
las conexiones. El valor medio de esta magnitud se muestra en la Figura 6.66, para los tres
tipos de trafico considerados. En esta Figura se observa de nuevo como con VC las conexiones
de menos requerimientos resultan perjudicadas también en términos de jitter en todo el
rango de carga simulado. El valor del jitter incluso crece desmesuradamente cuando la carga
se acerca al 80 %. Por el contrario, las conexiones de mas requerimientos obtienen valores
de jitter inferiores cuando se emplea VC, aunque la diferencia con los valores obtenidos con
SIABP es minima.

En conclusién, se puede decir que con el algoritmo STABP el Encaminador Multimedia ofrece
un mejor soporte a las garantias de QoS de los distintos tipos de conexiones CBR. Con el
algoritmo VC, por el contrario, las conexiones de menores requerimientos ven comprometidas
sus garantias de QoS cuando la carga sobrepasa el 76 % del ancho de banda de los enlaces,
aproximadamente. Cuando se emplea STABP, esto no sucede hasta niveles de carga superiores
al 85 %.

Seguidamente se llevara a cabo el mismo estudio comparativo entre STABP y VC, pero esta
vez empleando trafico VBR.

Andlisis con trafico VBR

En el estudio presentado a continuacién, se han utilizado los dos modelos de inyeccién de
trafico VBR disponibles: SR y BB. Las simulaciones se han ejecutado hasta que cada conexién
ha podido transmitir a través del Encaminador al menos 6 GOPs. Como es habitual, se ha
dejado el tiempo equivalente a dos tiempos de trama como periodo transitorio.

La Figura 6.67 muestra la utilizacién media del crossbar para ambos algoritmos objeto de
estudio, y para los dos modelos de inyeccién considerados. Las graficas tienen un aspecto
similar a la obtenida con trafico CBR. De nuevo, apenas hay diferencias en los resultados
obtenidos con los dos algoritmos. Unicamente se aprecia una ligera mejor utilizacion del
crossbar cuando ya se ha entrado en saturacién, con el algoritmo STABP. Hay que analizar
por tanto la QoS ofrecida a las conexiones. Puesto que los flujos empleados son conexiones
de video MPEG-2, las métricas de la QoS se van a medir sobre imédgenes en lugar de sobre
flits individuales.

En las gréaficas de la Figura 6.68 se muestra la distribucién de los retardos de las tramas
de video, para los niveles de carga situados en torno a la saturacion, para el modelo de
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Figura 6.67: Planificacién de enlaces - Algoritmo SIABP vs. VC: Trafico VBR. Utilizacién media
del crossbar.

inyeccién SR. En los puntos de carga A y B (79 % y 84 %, respectivamente), el Encaminador
todavia no se ha saturado. Se puede observar como el comportamiento de las tramas con
ambos algoritmos es muy similar. En el punto de carga C (88%) el Encaminador ya ha
entrado en saturacién, independientemente del algoritmo empleado. Esto se aprecia porque
hay tramas que no llegan a ser retransmitidas a través del crossbar. Aqui se aprecia una
ligera ventaja en favor de VC, aunque en ese caso el retardo méximo experimentado por las
tramas transmitidas es el doble del experimentado con SIABP.

Las graficas de la Figura 6.69 muestran también la distribucién de los retardos de las tramas
en torno a saturacién, para el modelo de inyeccién BB. Para este caso, en todos los puntos
de carga analizados, STABP ofrece mejores resultados que VC. En general, las tramas son
capaces de cumplir con cotas mds estrictas cuando se emplea SIABP. Al contrario de lo que
sucedia con el modelo SR, esta tendencia se mantiene incluso cuando ya se ha entrado en
saturacién (punto C, 89 %). Ademds, para el punto de carga A (79%), todas las tramas
experimentan retardos inferiores a 66 milisegundos (2 x tiempo de trama) cuando se emplea
STABP, siendo el doble (4 x tiempo de trama) cuando se emplea VC.

Se podria decir por tanto que, al menos en lo que respecta al retardo de las tramas, las
prestaciones de VC y SIABP antes de saturacién son comparables cuando las tramas se
inyectan con el modelo SR. Cuando es el modelo BB el que se utiliza para la inyeccién
de las tramas, por el contrario, SIABP es capaz de ofrecer cotas mds estrictas a un mayor
porcentaje de tramas que VC. Queda por comprobar qué sucede con el jitter experimentado
por las tramas.

La Figura 6.70 muestra el valor medio del jitter obtenido, para los dos modelos de inyeccién
considerados. En el caso del modelo SR, no existe gran diferencia entre los dos algoritmos.
Sélo cuando la carga aumenta por encima del 80 % existe una mejora més notable a favor de
STABP. El caso del modelo BB es justo al contrario. Hasta una carga de entre el 70 % y el
80 %, los valores de jitter son similares, y a partir del 80 % de carga, existe un mejora, pero
esta vez a favor de VC. No obstante, en todos los casos se trata de valores de unos pocos
microsegundos, que apenas influyen en la percepcién de la secuencia de video. Es mas, hay
que recordar que existen técnicas de absorcién del jitter capaces de tolerar jitters de varios
milisegundos [133].

Como conclusién del estudio llevado a cabo con el algoritmo Virtual Clock en el MMR, se
puede decir que para ciertos tipos de trafico ofrece prestaciones comparables a SIABP. No
obstante, STABP es capaz de obtener un mayor rango de carga 1util para todos los tipos
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de conexiones. Esto se hace especialmente patente en casos como la mezcla de trafico CBR
compuesta por conexiones con requerimientos bastante dispares, donde las conexiones de
menos requerimientos veian reducido el nivel de QoS recibido.

6.6. Evaluacion de los algoritmos de planificacion del conmu-

tador

Una vez se han analizado las prestaciones ofrecidas por los distintos algoritmos de planifica-
cién de enlaces propuestos, llega el turno de evaluar el comportamiento del otro componente
clave en el cdlculo de la planificacién del trafico: el algoritmo de planificacion del conmutador.
Hay que recordar que el objetivo de este algoritmo es obtener un emparejamiento libre de
conflictos entre los canales virtuales de entrada y de salida del Encaminador, tomando como
punto de partida los vectores de candidatos facilitados por los planificadores de los enlaces
fisicos.

En el Capitulo 5 se presentaron dos algoritmos de planificaciéon del conmutador disenados
especialmente para el MMR. Ambos estdn basados en el uso de una matriz de seleccién y
de un vector de conflictos para resolver la contencion por el uso de los recursos que pueda
ocurrir entre los distintos canales virtuales candidatos. Sin embargo, los algoritmos difieren
en la organizacién de estas estructuras de datos.

El primero de los algoritmos, COA (Conflict Order Arbiter), organiza la matriz de
seleccidn y el vector de conflictos en niveles de candidatos, de manera que los emparejamientos
se llevan a cabo entre candidatos de nivel uno (los més prioritarios de cada enlace fisico) en
primer lugar, luego entre candidatos de nivel dos, y asi sucesivamente (Seccién 5.2.1).

El segundo algoritmo propuesto, CCA (Candidate Conflict Arbiter), difiere respecto
del anterior en que los candidatos se consideran todos a la vez, sin distincién entre niveles
(Seccibn 5.2.2).

En esta Seccién se van a analizar las prestaciones ofrecidas por ambos algoritmos de pla-
nificaciéon del crossbar. Para ello, se va a proceder de forma similar al método de anélisis
seguido hasta ahora.

Se va a emplear como referencia un algoritmo cldsico de emparejamiento como es el Wave
Front Arbiter (WFA) [162]. Diversos estudios han demostrado que WFA ofrece presta-
ciones similares a las de otros algoritmos como PIM [17] o iSLIP [110], o incluso superiores
cuando el tréafico no es uniforme [115], mientras que su complejidad de implementacién es
menor. WFA por tanto, es un algoritmo apropiado para una implementacién prictica, que
ofrece prestaciones comparables e incluso a veces superiores a las de otras aproximaciones,
con un menor coste hardware.

Ademds, tal y como se describié en la Seccién 3.4.1, el funcionamiento del algoritmo WFA
se basa en el empleo de una matriz de puntos de decisién. La organizacién empleada es en
cierto modo similar a la utilizada por los algoritmos desarrollados para el MMR, basados
en una matriz de seleccién. Esta es otra de las razones que han motivado la eleccién del
algoritmo WFA como punto de referencia.

En la Tabla 6.6 se muestran los valores establecidos para los pardmetros comunes a todas las
pruebas. Tal y como se indicé en la conclusién de la Seccién anterior, el algoritmo planificador
de enlaces sera fijo, y consistira en el algoritmo SIABP con 4 niveles de candidatos.
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Ntimero de puertos 4
Ntiimero de canales virtuales 128
Valor de K 16
Tamano de phit 16 bits
Tamano de flit 1024 bits

Ancho de banda de los enlaces 1.24 Gbps
Tamano de los buffers del MMR | 1 flit

Tipo de planificador SIABP + {COA, CCA, WFA}
Numero de candidatos 4

Tipo de CAC Seccién 4.3.3

Factor de concurrencia 16

Semilla para nimeros aleatorios | 12345

Tabla 6.6: Evaluacién de los algoritmos de planificacién del conmutador: Pardmetros comunes a

todas las pruebas.

En primer lugar, se analizaran las prestaciones obtenidas con los distintos algoritmos con
trafico CBR, para continuar el anélisis con trafico VBR, considerando ambos modelos de
inyecciéon de tramas.

6.6.1. Ewvaluacién con trafico CBR

Al igual que en casos anteriores, las pruebas llevadas a cabo con trifico CBR se ejecutan
durante 600 ciclos del planificador, empleando 10 ciclos més al inicio de la simulacién como
periodo transitorio. Los resultados que se van a presentar seguiran la misma estructura que
en Secciones anteriores: se comienza obteniendo la cantidad de informacién que es capaz
de trasegar el Encaminador con cada configuracién simulada, para continuar analizando los
distintos indices de la QoS recibida por los flujos de datos.

La Figura 6.71 muestra la utilizacién media del crossbar que se obtiene para los algoritmos
de planificaciéon considerados. Se puede comprobar como la tinica diferencia entre los dos
nuevos algoritmos de planificacién propuestos para el MMR estd en la menor pérdida de
prestaciones exhibida cuando se emplea el algoritmo de planificacién CCA (sin niveles), una
vez se ha entrado en saturacion. Es decir, el hecho de considerar todos los candidatos a la
vez a la hora de calcular la planificacién mejora las prestaciones del Encaminador, al menos
en términos de cantidad de datos retransmitidos. Con respecto al comportamiento de WFA,
se aprecia como el Encaminador entra en saturacién cuando la carga generada excede el
75 % de utilizacién de los enlaces. Este nivel es bastante inferior al alcanzado por los nuevos
algoritmos (entre un 10 % y un 15 % menor), lo que sugiere que el empleo de un algoritmo de
emparejamiento tradicional no es adecuado para su empleo en el entorno concreto del MMR.
Seguidamente, hay que comprobar las garantias de QoS ofrecidas a las aplicaciones en cada
€aso.

El retardo medio de los flits desde su generacion se muestra en las graficas de la Figura 6.72
para los tres tipos de conexiones CBR consideradas. Para las conexiones de requerimientos
medios y bajos (grificas (a) y (b) de la Figura), la diferencia existente entre ambas apro-
ximaciones es muy pequena, pero se decanta ligeramente en favor del algoritmo CCA, que
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Figura 6.72: Planificacién del conmutador: Trafico CBR. Retardo medio de los flits desde su gene-

racion.

considera todos los candidatos a la vez. Esta diferencia a favor del algoritmo CCA es mucho
més acusada en las conexiones de mayores requerimientos (gréfica (c¢) de la Figura), pues
existe un incremento en la productividad méaxima de en torno al 5% del ancho de banda de
los enlaces. La conclusién es que el aumento en productividad obtenido al considerar todos
los candidatos a la vez se traduce en que, en general, los flits tardan menos en ser retrans-
mitidos. Puesto que las conexiones de mayores requerimientos son las que més flits generan,
son las mas beneficiadas por esta mejora.

En lo que respecta a las prestaciones obtenidas con el algoritmo WFA, las conexiones de
requerimientos bajos y medios obtienen retardos medios similares a los obtenidos con los
otros dos algoritmos. Sin embargo, las conexiones de mayores requerimientos (Figura 6.72-
(¢)), sufren un dristico incremento en sus retardos cuando la carga supera el 65 %. Esta seria
precisamente la productividad méaxima alcanzable por el MMR con el algoritmo WFA como
planificador del conmutador, cuando se emplea trafico CBR.

La mejora en productividad del algoritmo CCA sobre el algoritmo COA que se ha observado,
se puede confirmar analizando la tasa de emparejamientos conseguidos por ambos algorit-
mos, que da una medida de la calidad del emparejamiento (ver la Seccién 6.2.3). Esta tasa se
calcula como el cociente entre el niimero de puertos finalmente emparejados frente a niimero
de puertos con algin candidato para emparejar, oscilando su valor entre 0 (no se ha conse-
guido ninglin emparejamiento) y 1 (se han conseguido emparejar todos los puertos con algin
candidato).

En la Figura 6.73 se muestra el valor medio obtenido para esta tasa en funcién de la carga
generada, para los tres algoritmos de planificacién. Efectivamente, la tasa de emparejamientos
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obtenida para el algoritmo CCA es siempre algo superior a la obtenida con el algoritmo
COA. A cargas medias y moderadas, la mejor calidad en los emparejamientos no se ve
reflejada en la utilizacién media del crossbar. El motivo es que todavia quedan suficientes
“huecos” libres en el ciclo de planificacién para poder “ir encajando” los flits. Asi, aunque
los emparejamientos conseguidos en cada ciclo de flit no sean tan eficientes con el algoritmo
COA como con CCA, la utilizacién media no se resiente, porque los flits acaban siendo
retransmitidos. Sin embargo, el retardo experimentado por los flits si que se ve afectado,
siendo ligeramente superior cuando se emplea el algoritmo COA. Ahora bien, cuando el
Encaminador estd acercdndose a la saturacién, no siempre serd posible encajar los flits en
huecos libres, por lo que el mejor aprovechamiento del crossbar que realiza el algoritmo CCA
en cada ciclo de flit se traduce en una mayor utilizacién media del mismo, y en una mayor
productividad méaxima.

El caso del algoritmo WFA es diferente. Al contrario de lo que sucede con los otros dos
algoritmos, el valor de la tasa de emparejamientos obtenidos por WFA se mantiene méds o
menos constante en todo el rango de carga. En gran parte de los puntos de carga generados,
es superior a los valores obtenidos con COA y CCA. Esto indica que el grado de empa-
rejamientos conseguidos es bastante bueno. Sin embargo, puesto que en ese proceso no se
tienen en cuenta los requerimientos de las aplicaciones, no siempre los flits seleccionados para
transmitir se corresponden con los que mds urgencia tienen en ser transmitidos. Esto afecta
en mayor medida a los flits de las conexiones mas exigentes. Hay que tener en cuenta que
un retardo excesivo en la planificacién de los flits de estas conexiones provoca la formacién
de colas en los buffers segin se van generando. Asi, el retardo sufrido por los mismos se
incrementa drasticamente. En tltima instancia se provoca la degradacién de la utilizacién
media del crossbar, pues los flits se quedan almacenados en los buffers esperando casi indefi-
nidamente a que llegue su turno para ser retransmitidos. En pocas palabras, la idea se podria
expresar diciendo que, a cargas moderadas, la tasa de planificacién de los flits de mayores
requerimientos es menor que su tasa de generacion, provocando el crecimiento incontrolado
de las colas de flits. Evidentemente, esta situacién también se podria llegar a producir para
el resto de conexiones, pero puesto que su tasa de generacién es mucho menor, el nivel de
carga necesario todavia no se llega a alcanzar. Y para el resto de algoritmos este fenémeno
también sucede, pero a niveles de carga significativamente superiores.

La distribucién del retardo experimentado por los flits de las distintas conexiones ofrece una
informacién mds detallada acerca de dichos retardos. Esta distribucién se obtiene calculando
el porcentaje de los flits generados que obtienen retardos inferiores a una serie de cotas. Dichas
cotas son multiplos y submiltiplos del IAT (tiempo entre llegadas de dos flits consecutivos) de
cada conexion, con lo que seran tanto mas ajustadas cuanto mayores sean los requerimientos
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Figura 6.75: Planificacién del conmutador: Trafico CBR. Jitter medio de los flits.

de ancho de banda de la conexién. Las graficas de las Figura 6.74 muestran los resultados
obtenidos para los puntos de carga marcados como A, B, C y D en la Figura 6.71, situados
en torno a la saturacién.

Para las conexiones de requerimientos bajos y medios, todos los flits son capaces de cumplir
con cotas muy estrictas incluso con las cargas mas elevadas. Sélo en el caso de las conexiones
de 1.54 Mbps existe una pequena diferencia a favor del algoritmo CCA en el porcentaje
de flits que cumplen con la cota mas estricta. Cuando se emplea WFA, las conexiones de
requerimientos medios ven reducido el porcentaje de sus flits que es capaz de cumplir con
los umbrales mas estrictos.

De nuevo, las diferencias entre los tres algoritmos de planificacién se hacen més patentes
sobre las conexiones de 55 Mbps. Lo mads sobresaliente que se puede observar en las grificas
de la Figura 6.74 correspondientes a estas conexiones es que, para todos los niveles de carga
considerados, el algoritmo WFA se encuentra completamente saturado, y hay flits incapaces
de atravesar el Encaminador. En cambio, los algoritmos COA y CCA son capaces de mantener
buenas prestaciones a estas conexiones hasta cargas del 83 % y 87 %, respectivamente.

Efectivamente, la diferencia entre los algoritmos CCA y COA se acentiia a partir del punto de
carga C (87 %). En dicho punto, se aprecia como el Encaminador ya se ha saturado cuando se
emplea el algoritmo COA, mientras que con el algoritmo CCA la saturacién esta cercana, pero
todavia no ha ocurrido del todo. Concretamente, para ese punto de carga, con el algoritmo
COA la mayoria de los flits s6lo puede cumplir las cotas més relajadas (mayores de 4000
microsegundos), mientras que con el algoritmo CCA, pricticamente todos los flits obtienen
retardos inferiores a TAT x 4, (75.7 microsegundos). Més ain, cuando la carga crece hasta el
89 %, si se emplea el algoritmo COA incluso hay flits que no llegan a cruzar el Encaminador.
Por el contrario, con el algoritmo CCA, todavia hay més del 90 % de flits que sufren retardos
inferiores a TAT x 4.

Por dltimo, en la Figura 6.75 se muestran los valores de jitter medio experimentados por
los flits de las distintas conexiones. Se observa como el valor del jitter es muy similar para
los tres algoritmos, y en ningin caso llega a crecer de forma desmesurada, incluso cuando el
Encaminador ya se ha saturado.

A la vista de los resultados presentados, se puede concluir que tanto con el algoritmo de
planificacién COA, como con el algoritmo CCA, el Encaminador Multimedia es capaz de
garantizar QoS al trafico CBR en un amplio rango de cargas. Sin embargo, el uso del algo-
ritmo CCA permite ampliar este rango de carga 1til en un 5 % aproximadamente, gracias a
su mejor aprovechamiento del ancho de banda del crossbar.

También se ha demostrado como el uso de un algoritmo de emparejamiento general, que no
tiene en cuenta los requerimientos de las aplicaciones, como es WFA, impide el cumplimiento
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Figura 6.76: Planificacién del conmutador: Trafico VBR. Utilizacién media del crossbar.

de las garantias de QoS a las aplicaciones multimedia mas exigentes, cuando la carga ge-
nerada es superior al 65 % de utilizacién de los enlaces. Cuando se emplean los algoritmos
especialmente desarrollados para el MMR, el rango de carga util llega hasta el 83% o el
87 %, segiin se emplee el algoritmo COA o el algoritmo CCA.

Seguidamente, se realizard el mismo anilisis sobre trafico VBR, para ver si estas conclusiones
se mantienen para ese tipo de trafico.

6.6.2. Evaluacién con trafico VBR

Al igual que en casos anteriores, las pruebas llevadas a cabo con trafico VBR se han ejecutado
hasta que han atravesado el Encaminador 6 GOPs de cada conexién. Se ha dejado el tiempo
equivalente a dos tiempos de trama como periodo transitorio al inicio de la simulacién. Los
resultados temporales (retardos y jitter) se miden sobre tramas de video en lugar de sobre
flits individuales. Se presentan los resultados obtenidos considerando los dos modelos de
inyeccién empleados para el trafico VBR (SR y BB).

La Figura 6.76 muestra la utilizacién media del crossbar obtenida para los dos algoritmos
de planificacién considerados, y para ambos modelos de inyeccién. También se incluyen las
curvas correspondientes al uso de WFA como algoritmo de planificacion del conmutador en
el MMR.

Al igual que sucedia con triafico CBR, para cargas altas existe una mejora a favor del algorit-
mo CCA en términos de utilizacién. Esta mejora es mas acusada que con trafico CBR, y se
hace notable a partir de un 84 % de carga generada, aproximadamente (punto marcado como
B en la Figura). Esta mejora es ligeramente inferior en el modelo BB que en el modelo SR,
especialmente en el punto de carga marcado como C en la Figura. También se aprecia como
la utilizacién del crossbar empieza a decaer a cargas cercanas al 75 %, cuando se emplea el
algoritmo WFA.

La razén para la mejora en utilizacién observada entre los algoritmos CCA y COA se en-
cuentra de nuevo en la mejor calidad de los emparejamientos conseguidos por CCA. En la
Figura 6.77 se representa la tasa de emparejamientos obtenida al emplear cada algoritmo,
para ambos modelos de inyeccién. El algoritmo CCA obtiene emparejamientos mas provecho-
sos que el algoritmo COA, en término medio. La mejora es mayor con el modelo de inyeccién
SR, lo que concuerda con la mayor ganancia en utilizacién observada previamente para este
modelo.
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generacion.

Respecto a la tasa de emparejamientos conseguida por el algoritmo WFA, de nuevo se man-
tiene aproximadamente constante en todo el rango de carga. A niveles de carga inferiores
al 80 %, la tasa de emparejamientos obtenida por WFA es comparable a la obtenida por
CCA para ambos modelos de inyeccion. Cuando la carga generada sobrepasa ese nivel, es
el algoritmo CCA quien obtiene claramente un mejor aprovechamiento del crossbar. Sin
embargo, esta mejora no se traduce en una mayor productividad debido de nuevo a que
los emparejamientos no se escogen teniendo en cuenta los requerimientos de las distintas
conexiones.

Elretardo medio de las tramas desde su generacién se muestra en las graficas de la Figura 6.78
para los dos modelos de inyeccién considerados. La mejor calidad de los emparejamientos
obtenidos con el algoritmo CCA es la causa de la mayor productividad mixima alcanzada
por éste. Concretamente, se observa que, de forma similar a como sucedia con trafico CBR,
la productividad méxima se incrementa en torno a un 5% en ambos modelos de inyeccién
si se emplea el algoritmo CCA. Por otro lado, los resultados obtenidos con WFA muestran
una productividad méxima inferior al 65 %, nivel similar al alcanzado cuando el trifico
estd compuesto exclusivamente por conexiones CBR.

El rango completo de valores para este retardo medio se muestra en la Figura 6.79, con el eje
vertical en escala logaritmica. En estas graficas se puede apreciar como para cargas medias
a moderadas, las tramas experimentan en general retardos ligeramente inferiores si se usa
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Figura 6.79: Planificacién del conmutador: Trafico VBR. Retardo medio de las imagenes desde su
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del algoritmo CCA. Cuando la carga crece hasta valores cercanos al 80 %, la diferencia entre
los resultados obtenidos para ambos algoritmos se acentua. Es mas, a esos niveles de carga
es cuando el Encaminador con el algoritmo COA estd saturado, mientras que cuando se
emplea el algoritmo CCA la saturacién todavia no se ha producido. En cuanto al algoritmo
WFA, se aprecia de nuevo claramente como para cargas cercanas al 70 %, el retardo medio
experimentado por las tramas de video es muy superior al proporcionado por los algoritmos

COA y CCA.

Todo lo anterior se ve con méas detalle analizando la distribucién de los retardos experimen-
tados por las tramas de video desde su generacion. Esta distribucién se obtiene calculando
el porcentaje de las tramas generadas que obtienen retardos inferiores a una serie de cotas.
Dichas cotas son miltiplos y submultiplos del tiempo de trama (77" = 33 milisegundos).
En las Figuras 6.80 y 6.81 se muestran los resultados obtenidos para los puntos de carga
marcados como A, B, C y D en la Figura 6.76, situados en torno a la saturacién, para cada
modelo de inyeccién, respectivamente.

Observando primero los resultados obtenidos para el modelo de inyeccién SR, se observa
como en todos los casos, el empleo del algoritmo CCA permite a las tramas cumplir con
cotas mds estrictas. Por ejemplo, para el punto de carga A (79 %), mientras que con el
algorimo COA la cota mis estricta que cumplen todas las tramas es de 132 milisegundos, en
el caso del algoritmo CCA la totalidad de las tramas obtiene retardos inferiores al umbral
m4s estricto considerado. Cuando la carga se incrementa hasta alcanzar el 89 % (punto C),
se aprecia como cuando se emplea el algoritmo COA, el Encaminador ya se ha saturado e
incluso hay tramas que no llegan a atravesar el Encaminador. Por el contrario, en ese mismo
nivel de carga, el empleo del algoritmo CCA permite que todas las tramas experimenten
retardos inferiores a 264 milisegundos (7T x 8), un valor apurado, pero todavia aceptable.
Téngase en cuenta que el ATM Férum recomienda una cota para el retardo de un segundo
entre extremos, para servicios de transmisién de video MPEG-2 [143]. En cambio, cuando
se emplea el algoritmo WFA, e incluso para el menor nivel de carga considerado (79 %),
se observa como hay tramas que ni siquiera llegan a cruzar el Encaminador, indicando la
saturacién del mismo.

En cuanto a la distribucion de los retardos de las tramas cuando se emplea el modelo de
inyeccién BB, se puede decir practicamente lo mismo que para el modelo SR. Hay un mayor
porcentaje de tramas que experimentan retardos inferiores a cotas mds estrictas cuando se
emplea el algoritmo CCA que con el algoritmo COA. Y la saturaciéon cuando se emplea el
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algoritmo CCA se produce a cargas mayores del 89 %, en torno a un 5% mads que con el
algoritmo COA. Cuando se emplea el algoritmo WFA, el Encaminador estd ya saturado a los
niveles de cargo mostrados en la Figura 6.81, tal y como lo demuestra el hecho de que hay
tramas que ni siquiera llegan a alcanzar los puertos de salida. Antes de entrar en saturacion,
todas las tramas experimentan retardos inferiores a 268 milisegundos (T'T' X 8), cuando se
emplean los algoritmos de planificacién COA y CCA.

Por dltimo, en la Figura 6.82 se muestran los valores de jitter medio experimentados por
las tramas de video, para ambos modelos de inyeccién. Cuando la carga estd por debajo del
70 %, apenas hay diferencias entre los resultados ofrecidos para los dos algoritmos. Incluso al
aumentar la carga por encima de ese valor, las diferencias, aunque son mayores, siguen siendo
poco significativas. Sin embargo, en todos casos se observa como el valor de esta variacion
en el retardo permanece siempre por debajo de los 7 microsegundos. Hay que recordar que
mediante el empleo de técnicas de absorcién del jitter en el destino, se pueden tolerar valores
de jitter de hasta varios milisegundos [133].

De todo este andlisis se desprende que el uso de un algoritmo de planificaciéon que no contem-
ple las garantias de QoS de las aplicaciones, como WFA, limita la carga mixima que puede
soportar el Encaminador Multimedia sin saturarse y respetando la QoS de las conexiones, a
valores menores del 70 % del ancho de banda de los enlaces. En cambio, cuando los algorit-
mos de planificacién tienen en cuenta dichas garantias de QoS, como es el caso de COA y
de CCA, el Encaminador Multimedia es capaz de ofrecer las garantias de QoS que necesitan
los flujos multimedia, tanto los que generan trafico CBR, como los que generan triafico VBR
de tipo MPEG-2, en un rango de cargas significativamente mayor. Sin embargo, el rango
de carga 1til alcanzado con el algoritmo COA, esto es, los niveles de carga a los cuales las
garantias de QoS se mantienen, es aproximadamente un 5% inferior al obtenido cuando se
emplea el algoritmo CCA.

Ya se demostrd en la Seccién 5.2.4 que, para la configuracion y el tamano de flit emplea-
dos, ambos algoritmos pueden ser implementados en hardware de forma que calculan una
planificacién valida dentro del tiempo designado para ello (un ciclo de flit). Por tanto, pues-
to que ambos algoritmos cumplen con los requisitos temporales para su implementacién en
hardware dentro del MMR, y dado que la diferencia en las productividades miximas alcan-
zadas no es demasiado acusada, el andlisis que se llevard a cabo en el siguiente apartado se
realizard teniendo en cuenta ambos algoritmos de planificacion.

6.7. Evaluacion final

En las Secciones previas se han analizado en detalle las prestaciones ofrecidas por los dis-
tintos algoritmos de planificaciéon tanto de enlaces como del conmutador, cuando el trafico
estd compuesto por trifico multimedia exclusivamente. Sin embargo, el Encaminador Mul-
timedia también debe de soportar otros tipos de trafico, en concreto mensajes cortos de
control, y trafico tradicional de datos tipo best-effort.

Los objetivos en cuanto a las prestaciones que debe alcanzar cada uno de estos tipos de
trafico no multimedia son bien distintas. Por un lado, los mensajes de control ocurren con
una, frecuencia muy baja, y deben ser retransmitidos con un retardo minimo, pues pueden
afectar al comportamiento de las conexiones multimedia. Por otro lado, el trafico best-effort
so0lo debe de ocupar el ancho de banda no adjudicado a las conexiones multimedia, sin
interferir en las prestaciones de éstas. El objetivo es que este trafico obtenga una elevada
productividad y una latencia media minima, pero sin comprometer las garantias de QoS
ofrecidas a los flujos multimedia.
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Numero de puertos 4
Niimero de canales virtuales 128
Valor de K 16
Tamano de phit 16 bits
Tamano de flit 1024 bits

Ancho de banda de los enlaces 1.24 Gbps
Tamano de los buffers del MMR | 1 flit

Tipo de planificador SIABP + {COA, CCA}
Numero de candidatos 4

Tipo de CAC Seccién 4.3.3

Factor de concurrencia 16

Semilla para nimeros aleatorios | 12345

Tabla 6.7: Evaluacién final: Pardmetros comunes a todas las pruebas.

Para evaluar las prestaciones obtenidas por estos tipos de trafico, se procederd de la forma
siguiente:

Trafico de control Se va a analizar el retardo mdzrimo experimentado por los flits de con-
trol. En primer lugar, el andlisis se realizard con carga compuesta sélo de trafico multi-
media, y posteriormente, con cargas compuestas de trafico multimedia mas best-effort.

Trafico best-effort Se va a analizar la productividad médxima que se puede alcanzar con
este tipo de trafico. La carga se compondra de trafico multimedia mas trafico de con-
trol. Por tanto, otro objetivo del andlisis serd comprobar que la presencia del trafico
best-effort no compromete las prestaciones de las conexiones multimedia ni las de los
mensajes de control.

En todos los casos, existe una componente basica de la carga, que serdn las conexiones
multimedia. Esta fraccién de carga estard compuesta por una mezcla de conexiones tanto
CBR como VBR, al 50 %. Por tanto, en primer lugar se analizara el comportamiento de esta
componente base, para tenerlo como referencia al ir anadiendo los otros tipos de trafico.

Los parametros de las simulaciones se han configurado en todos los casos con los valores de
la Tabla 6.7. Para cada punto de carga, la mitad de la misma estd compuesta de conexiones
CBR, y la otra mitad de conexiones VBR, aproximadamente. Hay que recordar que las
conexiones generadas se escogen aleatoriamente de entre un conjunto de conexiones con
consumos de ancho de banda prefijados. Por tanto, ajustar la carga generada a un porcentaje
exacto manteniendo la aleatoriedad resulta altamente complicado. Lo que se hace es generar
conjuntos de conexiones cuya carga global esté dentro de un estrecho margen alrededor de
la carga solicitada.

El trafico VBR se ha generado segiin el modelo de inyeccion SR, y las distintas fuentes estan
alineadas de forma aleatoria. El tiempo de simulacién ha sido el suficiente como para que
cada conexién VBR haya transmitido completamente 6 GOPs, mds un periodo transitorio
inicial equivalente a dos tiempos de trama.
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Figura 6.83: Evaluacién final: Trafico multimedia mixto. Utilizacién media del crossbar.
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Figura 6.84: Evaluacién final: Trafico multimedia mixto. Retardo medio de los flits CBR desde su

generacion.

6.7.1. Ewvaluacidn con trafico multimedia mixto

Con el doble objetivo de evaluar la interaccién entre los distintos tipos de flujos multimedia,
y de tener una referencia para las pruebas posteriores, en esta Seccién se analizan las pres-
taciones que ofrece el MMR a las distintas conexiones cuando la carga generada se compone
de conexiones CBR y VBR mezcladas.

La Figura 6.83 muestra la utilizacién media del crossbar obtenida para los dos algoritmos
de planificacién del conmutador propuestos, COA y CCA. Los resultados son similares a los
obtenidos cuando la carga se componia tinicamente de trafico VBR, esto es, a partir del 82 %
de carga existe una mayor pérdida de utilizacién cuando se emplea el algoritmo COA.

A continuacion se evaldan las prestaciones temporales obtenidas por ambos tipos de tréfico.
Las graficas de la Figura 6.84 muestran el retardo medio desde la generacién experimentado
por los flits de las conexiones CBR. En general, los valores obtenidos son ligeramente in-
feriores para el algoritmo CCA. Pero lo mas destacable es la saturacién que experimentan
las conexiones de 55 Mbps cuando la carga media generada supera el 77 % de carga. Esto
supone un decremento en la productividad méxima de en torno al 10 % con respecto a los
resultados obtenidos con trifico exclusivamente de tipo CBR (ver la grifica correspondiente
de la Figura 6.72 en la pagina 202). Los flits pertenecientes al resto de conexiones también
ven incrementado significativamente su retardo a partir de ese nivel de carga, pero los valores
se mantienen acotados.

En cuanto a las prestaciones obtenidas por las conexiones VBR, en la Figura 6.85 se muestra
el retardo medio experimentado por las imagenes de video desde su generacién. De nuevo,
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Figura 6.85: Evaluacidn final: Trifico multimedia mixto. Retardo medio de las imagenes VBR desde

la generacién.
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Figura 6.86: Evaluacién final: Tréfico multimedia mixto. Jitter medio de los flits CBR.

el algoritmo CCA es capaz de ofrecer mejores resultados. Y también se aprecia un sensible
incremento de los valores de retardo cuando la carga media generada sobrepasa el 77 % de
utilizacién de los enlaces. Sin embargo, los valores de retardo permanecen acotados, al igual
que sucedia con las conexiones CBR de requerimientos bajos y medios.

La explicacion a este comportamiento es que en presencia de trafico VBR, el nivel de carga
ya no permanece constante durante todo el tiempo simulado, sino que fluctia segin van
evolucionando las conexiones de video. Cuando la carga es moderada a alta, esta fluctuacion
provoca que en ciertos periodos de tiempo, el Encaminador se sature, resultando perjudicados
los flits pertenecientes a las conexiones mds exigentes, que son precisamente las conexiones
CBR de 55 Mbps. Esto concuerda con lo observado en las pruebas efectuadas sélo con
trafico CBR, donde las conexiones perjudicadas por la saturacién eran precisamente las mas
exigentes.

En lo que respecta al jitter experimentado por los flits CBR (Figura 6.86), y por las tra-
mas de video VBR (Figura 6.87), simplemente senalar que se mantiene acotado en todo el
rango de carga simulado. Los valores medios estan en todos los casos en torno a unos pocos
microsegundos.

La distribucién de los retardos experimentados por los flits CBR y por las imdgenes VBR
desde la generacién ofrece una informacién mas detallada del comportamiento del Encami-
nador. Para las conexiones CBR de requerimientos medios y bajos (Figura 6.88), y para las
conexiones VBR (Figura 6.89), se muestran los resultados obtenidos en el punto de mayor
carga considerado, en torno al 96 %. En todos los casos se observa como todos los flits y
todas las tramas son capaces de cumplir con las cotas mas estrictas consideradas, con ambos
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Figura 6.87: Evaluacion final: Trafico multimedia mixto. Jitter medio de las imagenes VBR.
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Figura 6.88: Evaluacion final: Trafico multimedia mixto. Distribucién del retardo medio de los flits
CBR a la carga maxima generada (96 % aprox.).

algoritmos de planificacion.

En el caso de las conexiones CBR de mayores requerimientos de ancho de banda (Figura 6.90),
se muestran los resultados obtenidos para los puntos de carga justo anterior y posterior a
la saturacién, correspondientes al 77.5% y al 82% de carga, respectivamente. Antes de
entrar en saturacion, todos los flits sufren retardos inferiores al IAT de la conexién (19
microsegundos), mientras que al aumentar la carga media hasta el siguiente punto simulado,
existe una importante pérdida de prestaciones. También es interesante comprobar como cerca
del 90 % de los flits en el caso de CCA obtienen retardos inferiores al TAT, y casi el 10 %
restante obtiene retardos muy elevados, de mas de 19 milisegundos. Esto se explica porque
en los periodos donde la carga es més baja (debidos a que coinciden més cantidad de tramas
de tipo B de las conexiones de video), los flits sufren retardos bajos. Sin embargo, cuando
coinciden un mayor nimero de tramas de tipo I, la carga instantdnea se eleva por encima
de la saturacion, elevando drasticamente el retardo sufrido por los flits transmitidos durante
esos instantes.

De los resultados presentados se deduce que, en presencia de trafico mixto, el rango de carga
1til ofrecido por el Encaminador Multimedia es algo inferior al obtenido cuando el tréfico se
compone de sélo un tipo de trafico multimedia, sea éste CBR o VBR. La disminucién es algo
mas acusada frente a una carga compuesta unicamente por trafico CBR. Esto es 1égico, pues
en ese caso el nivel de carga generada no fluctda con el tiempo, y por tanto no existen picos
de carga temporales, que provoquen periodos de saturacién transitoria en el Encaminador.
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Figura 6.90: Evaluacién final: Trafico multimedia mixto. Distribucién del retardo medio de los flits
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Figura 6.91: Evaluacién final: Trafico multimedia mixto + control. Retardo experimentado por los

flits de control desde su generacion.

6.7.2. Ewvaluacién con trafico de control

Una vez analizada la interaccién entre los flujos multimedia de distintos tipos, es el turno de
evaluar el comportamiento del Encaminador cuando a la carga generada contribuyen fuentes
de trafico no multimedia. En primer lugar, se analizardn las prestaciones obtenidas cuando
se incluye trafico de control.

Los resultados presentados a continuacién se han obtenido considerando la misma carga
multimedia empleada en el apartado anterior, a la cuil se le han anadido fuentes de trafico
de control. En concreto, se ha establecido una fuente de control (ver Seccién 6.2.1) por cada
enlace fisico, que siempre genera sus flits a través de los canales virtuales 0 de cada enlace.

El principal objetivo del Encaminador con respecto a los flits de control es ofrecerles una
latencia minima, con el objeto de que alcancen su destino cuanto antes. Para conseguir este
objetivo, los algoritmos de planificacion de enlaces asignan a estos flits el valor maximo de
prioridad posible, para que siempre resulten elegidos como candidatos. Ademads, los algorit-
mos de planificacién del crossbar, emparejan siempre en primer lugar a los canales virtuales
0 (dedicados al trifico de control), en caso de que tengan flits listos para transmitir, y crédi-
tos disponibles. Por ello, se ha analizado el retardo mdzimo experimentado por estos flits
en presencia de trafico multimedia mixto. El valor para este pardmetro se muestra en la
Figura 6.91-(a). En esta grifica se puede observar como, para ambos algoritmos de planifica-
cién del conmutador considerados, el retardo maximo se mantiene practicamente constante
y en torno a los 2’5 microsegundos independientemente de la carga multimedia generada. El
retardo medio también se muestra en la parte (b) de la misma Figura, observindose como
se mantiene igualmente constante y en torno a 1,5 microsegundos. En términos del Enca-
minador el valor miximo equivale a aproximadamente 3 ciclos de flit, mientras que el valor
medio es algo menor de 2 ciclos de flit. Puesto que atravesar el crossbar consume un ciclo
de flit, el tiempo adicional se debe a la posible contencién por algin puerto de salida con
otros flits de control procedentes de otros enlaces, y a que los flits no tienen porqué llegar
al Encaminador justo al tiempo de iniciar el proceso de la planificacién, lo que introduce un
tiempo de espera inicial que siempre serd menor que un ciclo de flit.

En cuanto al impacto causado por la presencia del trafico de control sobre las conexiones
multimedia, en las grificas de las Figuras 6.92, 6.93 y 6.94 se muestra la distribucién de
retardos para los puntos de maxima carga en el caso de las conexiones CBR menos exigentes,
y de las VBR, y para los puntos antes y después de la saturacién en el caso de las conexiones
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Figura 6.92: Evaluacién final: Trafico multimedia mixto + control. Distribucién del retardo medio

de los flits CBR a la carga maxima generada (96 % aprox.).
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Figura 6.93: Evaluacién final: Trafico multimedia mixto + control. Distribucion del retardo medio
de las imggenes VBR a la carga méxima generada (96 % aprox.).

CBR mais exigentes. Las curvas denotadas con “(ref)” se refieren a la carga de referencia,
compuesta Unicamente por conexiones multimedia. En todos los casos se puede observar
como el impacto de este trafico sobre las prestaciones de las conexiones multimedia es nulo.
Unicamente los flits de las conexiones CBR més exigentes se ven minimamente afectados,
aunque la cota mas estricta que cumplen todos los flits no se ve modificada.

A la vista de estos resultados, se puede concluir que el Encaminador Multimedia es capaz
de garantizar el retardo maximo sufrido por los flits de control, a cualquier nivel de carga.
Ademas, la presencia de este tipo de trafico no compormete las prestaciones obtenidas por
las conexiones multimedia.

6.7.3. Ewvaluacién con trafico best-effort

En las Secciones previas se ha analizado el efecto de la interacciéon entre los distintos flujos
multimedia sobre las garantias de QoS que recibe cada clase de trafico. También se han
evaluado las prestaciones ofrecidas por el Encaminador Multimedia cuando sobre la mezcla
de trafico anterior se anade trafico de control. Por tanto, queda por comprobar qué sucede
cuando a los dos tipos de trafico anteriores, se afiaden fuentes de trafico convencional de tipo
best-effort.

En este punto no hay que olvidar que el Encaminador Multimedia, como su propio nombre
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Figura 6.94: Evaluacién final: Trafico multimedia mixto + control. Distribucién del retardo medio
de los flits de las conexiones CBR mds exigentes (55 Mbps).

indica, estd disenado para soportar de manera adecuada el trifico generado por aplicaciones
multimedia. Puesto que el trafico tradicional de tipo best-effort coexistird normalmente con
los flujos multimedia, es necesario que el Encaminador los considere de alguna forma a la
hora de retransmitir sus flits.

Tal y como se indicé en la Seccién 5.1, la politica que aplica el Encaminador Multimedia a
los flits best-effort es que deben ocupar el ancho de banda de los enlaces que no haya sido
adjudicado a conexiones multimedia. La idea es que la presencia de este trafico no afecte las
garantias de QoS que reciben los flujos multimedia. Este es el principal objetivo a cumplir.
Adicionalmente, se debe procurar que el trafico best-effort alcance buena productividad y
latencia media.

Este apartado estd dedicado a comprobar si efectivamente se cumplen las dos premisas
sefialadas en el parrafo anterior. Para ello, se han llevado a cabo una serie de pruebas, donde
el Encaminador se ha configurado de la forma habitual (ver la Tabla 6.7), pero la carga
generada varia con respecto a la manera empleada hasta ahora.

En todas las pruebas realizadas hasta ahora, se han generado una serie de puntos de carga
en el rango comprendido entre el 50 % y el 100 % de la utilizacién del ancho de banda de
los enlaces. Cada punto de carga consistia en un conjunto de conexiones multimedia®. Ahora
bien, en este apartado parte de la carga serd generada por fuentes de trafico best-effort, y
parte estard compuesta por conexiones multimedia.

El procedimiento que se ha seguido es realizar dos tandas de prueba. En cada una de ellas
se ha fijado un cierto porcentaje de carga compuesta por flujos multimedia, y se ha variado
la cantidad de carga generada por fuentes best-effort. Los porcentajes de carga multimedia
“base” fijados son el 52 % y el 67 % del ancho de banda de los enlaces. La mezcla de conexiones
es la misma empleada para los mismos puntos en la Seccién 6.7.1. La carga best-effort va
aumentando progresivamente hasta completar casi la totalidad del ancho de banda de los
enlaces.

La idea se aprecia con mayor claridad en las graficas de la Figura 6.95, que presentan la
utilizacién media del crossbar. La linea horizontal representa el porcentaje de utilizacién
debido a las conexiones multimedia, y la diferencia con el total supone la cantidad de carga
generada por fuentes best-effort. Obsérvese que en todos los casos, el punto de menor carga

3En el caso del apartado 6.7.2, la carga adicional generada por las fuentes de mensajes de control es

minima.
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Figura 6.95: Evaluacion final: Trafico multimedia mixto + control + best effort. Utilizacién media

del crossbar.

corresponde a una carga compuesta totalmente por conexiones multimedia. Este punto serd la
referencia a tener en cuenta a la hora de verificar el impacto de la presencia del trafico best-
effort sobre las prestaciones de las conexiones multimedia.

En dichas gréficas se observa como cuando se emplea el algoritmo COA de planificacién
del conmutador, el crossbar se empieza a saturar a partir de cargas de en torno al 85 %.
La saturacién se presenta a cargas algo superiores cuando el planificador es CCA. Hay que
recordar que esto también sucedia cuando la carga estaba compuesta exclusivamente por
conexiones multimedia.

Seguidamente, hay que evaluar las prestaciones temporales ofrecidas a cada tipo de tréfico.
En la Figura 6.96 se muestra el retardo medio de los flits de las distintas conexiones CBR,
medido desde su generacion. Los puntos correspondientes a los niveles de carga més bajos
corresponden a una carga exenta de trafico best-effort. Para una carga multimedia base del
52 %,, y para ambos algoritmos de planificacién, el incremento en el retardo experimentado
por los flits es muy pequetio, de en torno a 1 microsegundo, como méximo (equivalentes a 1’2
ciclos de flit, aproximadamente). Cuando la carga multimedia base es del 67 %, el incremento
llega en algunos casos a los 2 microsegundos, esto es, en torno a 2’4 ciclos de flit. En general,
se puede apreciar como el algoritmo CCA se ve algo mas afectado por la presencia del trafico
best-effort que el algoritmo COA.

Respecto a las imagenes de video VBR, cuyo retardo medio desde la generacién se muestra
en la Figura 6.97, la conclusion que se puede obtener es similar a lo anterior. De nuevo, existe
un ligero incremento en el retardo de las tramas, que es algo superior en el caso del algoritmo
CCA. Este incremento es inferior al microsegundo para el algoritmo COA, y menor que 2
microsegundos en el caso de CCA.
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Figura 6.96: Evaluacién final: Trafico multimedia mixto + control + best effort. Retardo medio de

los flits CBR desde su generacidn.
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Figura 6.97: Evaluacién final: Trafico multimedia mixto + control + best effort. Retardo medio de

las tramas de video VBR desde su generacién.

Estos incrementos estan introducidos evidentemente por la presencia del trafico best-effort.
El hecho de que a los flits de este tipo de trafico se les asigne la prioridad minima, que
ademds no se modifica, impide que sean seleccionados como candidatos por delante de flits
pertenecientes a conexiones multimedia. Sin embargo, hay que recordar que, en ambos algo-
ritmos de planificacién, el criterio de la prioridad de los flits se emplea en la fase de arbitraje
(ver la Seccién 5.2). Esta fase se ejecuta tras la fase de ordenacidon de puertos, la cual se
basa en el nimero de conflictos existentes por cada puerto de salida. La presencia de flits
best-effort entre los candidatos seleccionados puede influir en el nimero de conflictos por
puerto, modificando el orden de emparejamiento de los puertos, y afectando al retardo ex-
perimentado por los flits de las conexiones multimedia. El criterio del nimero de conflictos
tiene mds peso en el algoritmo CCA que en el COA (hay que recordar que en COA se va
aplicando sucesivamente sobre las peticiones de los candidatos de cada nivel), lo que explica
que el incremento en el retardo sea algo superior para dicho algoritmo.

En lo que respecta al trafico de control, su retardo maximo no sufre apenas alguna variacién.
En la Figura 6.98 se puede apreciar como su valor estd siempre en torno a los 2’5 microse-
gundos. Esto es debido a que a los flits de control se les asigna siempre la prioridad maxima,
con lo que siempre resultan elegidos como candidatos, y ademads, a la hora de planificar el
conmutador, tanto COA como CCA emparejan en primer lugar a los flits de control. Asi, la
presencia del trifico best-effort no les afecta en lo mas minimo, pues el emparejamiento de
estos flits de control no sigue el procedimiento habitual establecido para cada algoritmo.

Una informacién més detallada acerca de la QoS que reciben los flujos multimedia la ofrecen
las distribuciones de retardos desde la generacién. Las Figuras 6.99 y 6.100 muestran los
valores obtenidos para esta magnitud, para los flits de las conexiones CBR de 64 Kbps y
1.54 Mbps y para las tramas de video, respectivamente. Las curvas corresponden al nivel
de carga generada mas alto en cada caso. Como referencia, en cada grifica se muestra la
curva correspondiente a la misma carga multimedia indicada, pero sin trafico best-effort. En
todos estos casos, la presencia de trafico best-effort no afecta el cumplimiento de las cotas
establecidas, ni siquiera las més estrictas.

Sin embargo, para las conexiones CBR mds exigentes (55 Mbps) se puede observar en la
Figura 6.101 como el porcentaje de flits que no cumple las cotas mds estrictas disminuye
con respecto a la referencia. Aun asi, las garantias de QoS no se ven comprometidas, pues
en el peor de los casos (algoritmo CCA, carga base multimedia del 67 %), todos los flits
son capaces de obtener retardos inferiores al IAT (tiempo entre llegadas) de la conexién (19
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Figura 6.98: Evaluacién final: Trafico multimedia mixto + control + best effort. Retardo méximo

de los flits de control desde su generacién.

microsegundos).

Por 1dltimo, queda por comprobar qué prestaciones recibe el trafico best-effort. El retardo
medio experimentado por sus flits se muestra en la Figura 6.102. En ella se puede apreciar
como la saturacion ocurre en torno al 85 % de carga total generada cuando la base multimedia
es del 52 %, y a una carga ligeramente inferior, cuando la carga base multimedia aumenta
hasta el 67 %. Cuando el nivel de carga es inferior a estos valores, el retardo medio de los flits
best-effort se halla por debajo del milisegundo. Los valores son ligeramente superiores cuando
la carga base multimedia es del 67 % . Esto es 16gico, pues en ese caso, para el mismo punto
de carga total, hay menos flits best-effort que han de competir con mas flits multimedia. Y
los flits best-effort llevan las de perder en la planificacién, por lo que su retardo medio se
incrementa.

De este estudio se desprende que el Encaminador Multimedia efectivamente es capaz de
trasegar con garantias una carga compuesta por diferentes clases de trifico, tanto multi-
media como convencional. Esta situacién es la mds aproximada a la que se presenta en
entornos reales, donde las aplicaciones multimedia conviven con aplicaciones tradicionales.
Se ha demostrado como la presencia de trafico best-effort no afecta a las garantias de QoS
que reciben las aplicaciones multimedia, ni a las prestaciones obtenidas por los mensajes de
control. Ademsds, el trafico best-effort es capaz de aprovechar el ancho de banda restante
hasta la saturacion del crossbar.
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Figura 6.99: Evaluacion final: Trafico multimedia mixto + control + best effort. Distribucion del
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Figura 6.100: Evaluacién final: Trafico multimedia mixto + control + best effort. Distribucién del
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Capitulo 7

Conclusiones y Trabajo Futuro

Una vez se ha expuesto exhaustivamente todo el trabajo realizado, este Capitulo esta de-
dicado a resumir las principales conclusiones obtenidas del trabajo reflejado en la presente
memoria. Asimismo, se indican las contribuciones a diversos Congresos a las que ha dado
lugar. Por ultimo, se plantearan algunas posibles lineas de investigacion que se pueden llevar
a cabo como continuacién del trabajo presentado en esta memoria.

7.1. Conclusiones y aportaciones

La principal aportacion que se ha realizado en esta Tesis ha sido el diseno y evaluacion de
una nueva arquitectura de Encaminador, orientada especificamente a soportar el trafico
multimedia cada vez mas presente en entornos de area local. El Encaminador Multimedia
toma ideas y soluciones ya empleadas en conmutadores diseiados para trafico convencional
en redes de multicomputadores y LAN/SAN, pero las combina de una manera novedosa para
dar el soporte adecuado a los diferentes tipos de trifico presentes en entornos COW/LAN
actuales. Estos tipos de trafico son flujos multimedia, tanto de tasa constante (CBR) como
variable (VBR), mensajes de control cortos y trafico convencional de tipo best-effort.

Las caracteristicas clave del Encaminador Multimedia pueden resumirse en los siguientes
puntos:

Organizacién con buffers a la entrada Las tltimas tendencias en el diseno de encami-
nadores y conmutadores para redes de altas prestaciones emplean esta organizacién,
pues otras alternativas resultan demasiado costosas para su adecuacion a la elevada
frecuencia de funcionamiento de los enlaces actuales.

Técnica de conmutacién hibrida Los flujos multimedia necesitan de una técnica orien-
tada a la conexidn, que les garantice recursos en toda la ruta a seguir. Por otro lado,
el trafico best-effort y los mensajes de control se beneficiarian de una técnica sin cone-
xiones. Por tanto, el Encaminador Multimedia MMR  trata a cada tipo de trafico con
la técnica mas adecuada. Se emplea un esquema orientado a la conexién para el trafico
multimedia, y un esquema, virtual cut-through para las otras clases de tréfico.

Elevado nimero de canales virtuales En un entorno local, el nimero de flujos multi-
media es moderadamente alto, en torno a unos pocos cientos de conexiones multimedia.
Puesto que el Encaminador Multimedia adjudica un canal virtual a cada conexién, el
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numero de éstos que debe implementarse es relativamente elevado. Para facilitar su im-
plementacion, se ha propuesto una organizacién distinta a la convencional del espacio
dedicado a buffers. basada en el empleo de médulos de memoria RAM conveniente-
mente entrelazados.

Crossbar multiplexado El elevado nimero de canales virtuales desaconseja la realizacion

practica del Encaminador alrededor de un crossbar completamente demultiplexado,
pues su coste seria prohibitivo. Sin embargo, la eleccion de un crossbar multiplexa-
do complica el problema de la planificacién del tréfico, pues es necesario realizar el
arbitraje tanto en los puertos de entrada como dentro del crossbar.

Transmisién sincrona de flits El hecho de tener que respetar las garantias de QoS de

cada flujo puede obligar a retrasar la transmisién de un flit en favor de otro mas
prioritario. Esta idea es dificil de implementar si los flits se transmiten asincronamente.
Por ello, en el MMR la transmisién de flits se realiza de forma sincrona. Esto es, el
avance de flits se organiza segin ciclos de flit, esto es, en cada ciclo de flit, todos los
puertos de entrada transmitirin como maximo un flit a la vez.

Control de flujo basado en créditos La pérdida de informacién por desbordamiento de

los buffers se evita empleando un esquema de control de flujo basado en créditos sobre
cada canal virtual. Este esquema resulta adecuado pues el tamano de las unidades de
control de flujo, los flits, debe ser grande para amortizar la reconfiguracién del crossbar
en cada ciclo de flit.

Flits grandes El empleo de flits grandes resulta conveniente por varios motivos. En pri-

mer lugar, de esta forma la reconfiguracién del crossbar se amortiza sobre una mayor
cantidad de datos. Ademads, puesto que el cdlculo de la planificacién se realiza en pa-
ralelo con la transmisién de flits, se dispone de mds tiempo para llevar a cabo dicho
calculo. Por 1dltimo, de esta forma se amortiza también mejor la sobrecarga debida la
informacién de control y de control de flujo asociada a cada canal virtual.

Para validar los pardmetros de disefio se efectuaron una serie de pruebas preliminares, re-
flejadas en la Seccién 6.4. Las conclusiones que se pueden obtener de este estudio son las
siguientes:

1.

2.

En cuanto al tamano de los flits:

= Los flits grandes efectivamente mejoran el aprovechamiento del ancho de banda
de los enlaces

= Adicionalmente, amplian el rango de carga 1til del Encaminador, donde es capaz
de ofrecer las garantias de QoS necesarias para las aplicaciones multimedia

= Las pruebas realizadas aconsejan un tamano de flit de 1024 bits

En cuanto al tamafio del ciclo de planificacién (determinado por el valor del pardmetro
K):

= Su valor no influye sustancialmente en las prestaciones temporales ofrecidas a las
aplicaciones multimedia

= En cambio, si que afecta al niimero de conexiones que son admitidas o rechazadas,
pues estd relacionado directamente con la granularidad de asignacién del ancho de
banda. Cuando aumenta el tamano del ciclo de planificacién, el ancho de banda
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se asigna, con una granularidad mas fina, lo que permite ajustar mejor la reserva
efectuada por las conexiones a sus requerimientos reales. Esto permite la admisién
de un mayor nimero de conexiones, especialmente cuando la carga es moderada

= En las simulaciones llevadas a cabo, se ha mostrado como un valor de K igual
a 16 permite obtener una granularidad adecuada del ancho de banda. Valores
mayores no redundan en un mayor nimero de conexiones aceptadas

3. En cuanto al tamafio de los buffers del MMR:

= En presencia de trifico VBR, el uso de buffers de gran capacidad no sélo no ofrece
ninguna ventaja con respecto al uso de buffers mds pequenos, sino que empeora
notablemente las prestaciones ofrecidas a este tipo de tréfico

= Se ha demostrado como las mejores prestaciones se obtienen ademads con el tamano
de buffers minimo, esto es, 1 flit por cada canal virtual.

Una vez definida la arquitectura, el trabajo se ha centrado sobre el problema de la planifi-
cacion del trafico. En esta linea se han propuesto varios algoritmos de planificacién del
trafico adecuados para la nueva arquitectura de conmutador.

Por el hecho de usar un crossbar multiplexado, la planificacién ha tenido que resolver dos
problemas: i) el arbitraje entre canales virtuales que comparten un mismo enlace fisico, y
ii) el arbitraje entre los puertos de entrada por el uso de los puertos de salida. El primer
problema consiste en la planificacion de enlaces, y debe abordar la resoluciéon de la contencién
por el uso de cada puerto de entrada al crossbar. El segundo problema es la planificacidn del
conmutador, y trata del calculo de emparejamientos entre los puertos de entrada y salida del
crossbar, de manera que no existan conflictos por el uso de los mismos. Al plantear ambas
soluciones de planificacién, se ha tenido en cuenta, por encima de la maximizaciéon de la
utilizacién del crossbar y de los enlaces, la provisién de las garantias de QoS que necesitan
los flujos generados por aplicaciones multimedia.

Concretamente, se han propuesto tres nuevos algoritmos de planificacién de enlaces,
basados en el concepto de prioridades dindmicas. Dichas prioridades se calculan en base a
los requerimientos de QoS de las conexiones, y de alguna medida de la QoS que realmente
estan recibiendo.

La evaluacion de estos algoritmos se ha llevado a cabo en la Seccién 6.5. Las conclusiones
obtenidas son:

= El empleo del nimero maximo de candidatos por enlace fisico aumenta sensiblemente
la productividad alcanzada por el Encaminador

= El algoritmo TABP ofrece un buen aprovechamiento del ancho de banda de los enlaces,
y es capaz de proporcionar buenas prestaciones en términos de retardo a las conexiones
multimedia

= El algoritmo JBP optimiza el valor del jitter de los flits CBR, a costa de alcanzar una
menor productividad. Sin embargo, cuando se aplica a conexiones VBR, no es capaz
de optimizar el jitter sufrido por las unidades de datos de las aplicaciones

= El algoritmo STABP ofrece mejores prestaciones que el algoritmo IABP a las conexiones
de menores requerimientos sin perjudicar a las mas exigentes

= Adema3s, el algoritmo SIABP reduce drasticamente la complejidad hardware del meca-
nismo de calculo de la prioridad
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= El uso del algoritmo STABP ofrece un mayor rango de carga util que otros algoritmos

tradicionalmente empleados para la planificacién de enlaces. STABP permite satisfacer
las necesidades de QoS de aplicaciones con diferentes requerimientos a cargas superiores
que otros algoritmos, que fueron disenados para su uso en conmutadores con buffers a
la salida

Para completar la solucion al problema de la planificacién, se han propuesto dos algoritmos
de planificacién del conmutador. Estos algoritmos se basan en el grado de conflictos por
puerto de salida, y en la prioridad de los flits a transmitir, para calcular los emparejamientos
entre entradas y salidas del crossbar. De esta forma se consigue no sélo obtener una buena
utilizacién de los enlaces y del crossbar, sino que las garantias de QoS de las conexiones
multimedia sean satisfechas.

Estos algoritmos se han evaluado en la Seccién 6.6, junto con otro algoritmo convencional,
que no tiene en cuenta los requisitos de QoS de los flits. Las conclusiones que se pueden
obtener son las siguientes:

= El empleo de un algoritmo de planificacién del conmutador que no tiene en cuenta las

garantias de QoS de las conexiones multimedia limita severamente el rango de carga
1til alcanzable por el Encaminador

Los dos algoritmos propuestos son capaces de ofrecer las garantias de QoS que necesitan
las aplicaciones multimedia, incluso a cargas moderadas a altas.

El rango de carga 1til es ligeramente superior para el algoritmo CCA que para el algo-
ritmo COA, aunque ambos ofrecen mejores prestaciones que otras propuestas simples
que no tienen en cuenta las necesidades de QoS de las aplicaciones multimedia a la
hora de realizar la planificacion del crossbar

Por 1ltimo, la Seccién 6.7 se ha dedicado a analizar las prestaciones del Encaminador Mul-
timedia MMR con todos los tipos de trafico considerados: conexiones multimedia, mensajes
de control y trafico best-effort. En concreto, se han demostrado los siguientes puntos:

El Encaminador propuesto, junto con los algoritmos de planificacién desarrollados,
efectivamente es capaz de ofrecer las garantias de QoS a las conexiones multimedia

Esta garantia es independiente de la presencia o no de trafico convencional best-effort

Los mensajes de control llegan a su destino con una latencia minima, que es indepen-
diente de la carga generada, y de la presencia de los distintos tipos de tréfico

El ancho de banda no ocupado por las conexiones multimedia es aprovechado de forma
eficiente por el trafico best-effort

El rango de carga 1til que ofrece el Encaminador alcanza el 80 %-90 % de utilizacién
de los enlaces, segin la configuracién del Encaminador, y la composicién de la carga
empleada
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Publicaciones relacionadas con la Tesis

Durante el desarrollo de la presente Tesis Doctoral, se han publicado partes y versiones
previas del trabajo realizado en diversos Congresos y Simposios tanto nacionales como in-
ternacionales. En orden cronolégico, se trata de las siguientes publicaciones:

= J. Duato, S. Yalamanchili, M.B. Caminero, D. Love, F.J. Quiles, “MMR: A high-
performance multimedia router. Architecture and design trade-offs”. 5th Int. Sym-
posium on High Performance Computer Architecture (HPCA-5). Orlando, Florida
(EE.UU.). Enero, 1999. Proceedings publicados por IEEE Computer Society con I.S.B.N.
0-7695-0004-8/99, p.p. 300-309.

En este trabajo se presenta por primera vez la arquitectura global del Encaminador
Multimedia MMR, desglosando sus principales caracteristicas, ponderando las alterna-
tivas de diseno, y justificando las decisiones tomadas al definir su arquitectura.

M.B. Caminero, F.J. Quiles, J. Duato, D. Love, S. Yalamanchili, “Performance Eva-
luation of the Multimedia Router with MPEG-2 Video Traffic”. Workshop on Com-
munication, Architecture, and Applications for Network-based Parallel Computing
(CANPC’99). Orlando, Florida (EE.UU.). Enero, 1999. Proceedings publicados co-
mo Lecture Notes in Computer Science, Vol. 1602, pp. 62-76. Ed. Springer-Verlag.
I.S.B.N.: 3-540-65915-3.

Este trabajo contiene una primera evaluacién de prestaciones, empleando fuentes VBR
generadas sintéticamente, y una versién muy simple de la herramienta de simulacién.

M.B. Caminero, C. Carrién, F.J. Quiles, S. Yalamanchili, J. Duato, “MMR: Un
encaminador para Trdfico Multimedia”. X Jornadas de Paralelismo. La Manga del Mar
Menor (Murcia). Septiembre, 1999. Actas publicadas con Depésito Legal MU. 1549-
1999, pp. 219-224.

Este articulo presenta el algoritmo de planificacién de enlaces IABP, y el algoritmo de
planificacién del conmutador posteriormente bautizado como COA (Conflict Order Ar-
biter). Sus prestaciones se evalian con trifico CBR. Se trata de una versién preliminar
del articulo presentado el afio siguiente en el IPDPS’00 [104].

D. Love , S. Yalamanchili, J. Duato, M.B. Caminero, F.J. Quiles, “Switch Scheduling
in the Multimedia Router (MMR)”. International Parallel and Distributed Processing
Symposium IPDPS’2000. Cancin (Méjico). Mayo, 2000. Proceedings publicados por
IEEE Computer Society con I.S.B.N. 0-7695-0574-0, p.p. 5-11.

En este articulo se presentan y se evalian los algoritmos de planificacién de enlaces
IABP y JBP, junto con el algoritmo de planificacién del conmutador basado en una
matriz de seleccién por niveles, denominado posteriormente COA. La evaluacién se
lleva a cabo con trafico compuesto de conexiones CBR con diferentes requerimientos
de ancho de banda.

M.B. Caminero, C. Carrién, F.J. Quiles, J. Duato, “El Router Multimedia (MMR):
Influencia de los Recursos de Almacenamiento”. XI Jornadas de Paralelismo. Granada.

Septiembre, 2000. Actas publicadas con 1.S.B.N. 84-699-3003-6, pp. 155-160.

Este articulo presenta una evaluacién de la influencia del tamaino de los buffers situados
en el MMR sobre la QoS que reciben las conexiones multimedia CBR y VBR, estas ulti-
mas con el modelo de inyeccién SR. Se demuestra como el empleo de buffers pequenos
mejora notablemente las prestaciones alcanzadas por este tipo de trafico. Se trata de
una versién preliminar del articulo presentado el afo siguiente en el CAC’01 [27].
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= M.B. Caminero, C. Carrién, F.J. Quiles, J. Duato, S. Yalamanchili, “Tuning Buffer

Size in the Multimedia Router (MMR)”. Workshop on Communication Architectures
for Clusters (CAC’01). San Francisco (EE.UU.). Abril, 2001. Proceedings publicados
por IEEE Computer Society con I.5.B.N. 0-7695-0990-8/01 (CD-ROM).

En este articulo se presenta una evaluacién mas detallada de la influencia del tamano
de los buffers del MMR sobre las prestaciones ofrecidas al trafico multimedia. EI anali-
sis se centra en el trafico VBR, empleando los dos modelos de inyeccién de los flits
que componen las tramas (SR y BB). Se llega a la conclusién de que los buffers con
capacidad de un flit por canal virtual bastan para proveer a las conexiones de la QoS
que necesitan.

M.B. Caminero, C. Carrién, F.J. Quiles, J. Duato, S. Yalamanchili, “A Cost-effective
Hardware Link Scheduling Algorithm for the Multimedia Router (MMR)”. IEEE Inter-
national Conference on Networking (ICN’01), Colmar (Francia). Julio, 2001. Publicado
como Lecture Notes in Computer Science, Vol. 2094, pp. 358-369, Ed. Springer-Verlag.
[.S.B.N.: 3-540-42303-6.

En este trabajo se presenta el algoritmo de planificacién de enlaces STABP, y se compara
con la propuesta previa (IABP [104]) en términos de complejidad de implementacion, y
de prestaciones ofrecidas al trafico CBR y VBR. Se demuestra como el nuevo algoritmo
no sélo simplifica, drasticamente el hardware necesario para su implementacién, sino
que ademds mantiene, e incluso a veces mejora, las prestaciones obtenidas por los flujos
multimedia.

M.B. Caminero, C. Carrién, F.J. Quiles, J. Duato, “Sobre la Planificacion de Enla-
ces en el Encaminador Multimedia (MMR)”. XII Jornadas de Paralelismo. Valencia.
Septiembre, 2001. Actas publicadas con I.S.B.N. 84-9705-043-6, pp. 155-160.

Este articulo consiste en una versién reducida del trabajo presentado en Julio del mismo
ano en el ICN’01 [26].

M.B. Caminero, C. Carrién, F.J. Quiles, J. Duato, S. Yalamanchili, “Investigating
Switch Scheduling Algorithms to Support QoS in the MultiMedia Router MMR”. Works-
hop on Communication Architecture for Clusters (CAC’02). Fort Lauderdale, Flori-
da (EE.UU.). Abril, 2002. Proceedings publicados por IEEE Computer Society, con
I.S.B.N. 0-7695-1573-8 (CD-ROM).

En este articulo se comparan las prestaciones del algoritmo de planificacién de conmu-
tadores COA, con las proporcionadas por el algoritmo WFA, propuesto por Tamir y
Chi [162]. Se demuestra como el algoritmo COA es capaz de proporcionar garantias de
QoS a las aplicaciones en un rango de cargas mas amplio que el algoritmo WFA. Esto
se debe a que, al contrario que WFA y otros algoritmos similares a é1, COA tiene en
cuenta los requerimientos de QoS de las conexiones a la hora de realizar las decisiones
de emparejamiento.

M.B. Caminero, C. Carrién, F.J. Quiles, J. Duato, S. Yalamanchili, “A Multime-
dia Router Architecture to Provide High Performance and QoS Guarantees to Mized
Traffic” . IEEE International Conference on Multimedia and Expo (ICME’2002). Lau-
sana (Suiza). Agosto, 2002. Proceedings publicados por IEEE Computer Society, con
I.S.B.N. por determinar.

Este articulo presenta la evaluacion completa del algoritmo de planificacion COA, con
carga compuesta por todos los tipos de trafico considerados: conexiones multimedia
CBR y VBR, mensajes de control y trafico best-effort. Se demuestra como el Encami-
nador Multimedia, con el algoritmo COA como planificador del conmutador, es capaz
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de satisfacer adecuadamente las necesidades de cada tipo de trafico. El estudio toma
de nuevo como referencia al algoritmo WFA [162].

Ademss, los siguientes trabajos han sido enviados a diferentes Congresos y Revistas inter-
nacionales, y se encuentran en proceso de revisién:

= M.B. Caminero, C. Carrién, F.J. Quiles, J. Duato, S. Yalamanchili, “On the Mini-
mum Buffer Size Requirements of the Multimedia Router”.

Se trata de una versién ampliada del articulo presentado en el CAC’01 [27]. En ella se
amplia el andlisis sobre el tamano de buffers del MMR, considerando el algoritmo de
planificacién de enlaces STABP. Se demuestra como los resultados obtenidos respecto
al tamafo de buffers en el MMR, para el algoritmo TABP se mantienen para la versién
simplificada del mismo, STABP. Esto es, cuando se emplea STABP como planificador de
enlaces, también bastan buffers de un flit por canal virtual del MMR, para proporcionar
la QoS que necesitan las aplicaciones multimedia.

= M.B. Caminero, C. Carrién, F.J. Quiles, J. Duato, S. Yalamanchili, “A New Switch
Scheduling Algorithm to improve QoS in the MultiMedia Router (MMR)”.

En este articulo se presenta el algoritmo de planificacién del conmutador CCA (Candi-
date Conflict Arbiter). Sus prestaciones se comparan con las ofrecidas por el algoritmo
WFA [162] en el entorno objeto de estudio. La evaluacién se lleva a cabo con trifico
multimedia, tanto CBR como VBR.

7.3. Trabajo futuro

Como suele suceder en todo trabajo de investigacion, nunca se puede poner un punto y final,
pues siempre quedan aspectos por tratar y por considerar. Una vez alcanzados los objetivos
a cumplir en esta Tesis, quedan todavia abiertos los siguientes temas:

= La continuacién mas evidente al trabajo presentado consiste en ampliar el estudio a una
red compuesta de Encaminadores Multimedia. Esta es una linea de trabajo compleja,
que involucra varias tareas:

e En primer lugar, habria que estudiar la capacidad de garantizar la QoS cuando
se acopla el efecto de los distintos planificadores. Los algoritmos disenados y pre-
sentados en el presente trabajo ofrecen buenas prestaciones, y un rango de carga
1til muy amplio. El estudio se ha limitado a un s6lo encaminador, més los corres-
pondientes interfaces de red, para acotar el problema y poder llevar a cabo un
estudio exhaustivo del mismo. Pero cuando se traslade el problema a una red, es
posible que haya que ajustar el funcionamiento de los distintos planificadores pa-
ra que su acoplamiento no comprometa la consecucion de los objetivos de diseno
planteados.

e También seria necesario efectuar un exhaustivo estudio de los algoritmos de en-
caminamiento, pues estos algoritmos se empleardn a la hora de establecer las
conexiones multimedia, y a la hora de transmitir los mensajes de control y los
flits best-effort. Las rutas que decidan para cada tipo de trafico pueden afectar a
las garantias de QoS que reciban las aplicaciones, pues un esquema simple podria
llevar a cargar unas rutas mas que otras.
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e Relacionado en cierta forma con el punto anterior, esta el estudio de los algoritmos
de Control de Admisién de Conexiones. Este control debera de efectuarse en cada
encaminador que pertenezca a una ruta entre un origen y un destino, cuando
existe una peticién de establecimiento de conexién. El objetivo de este control
es que no se sobrepase el nivel de carga méaxima en la red, a partir del cual las
garantias de QoS quedan comprometidas.

= Todos los estudios realizados en esta Tesis se han realizado considerando una tarjeta
interfaz de red sencilla. Su funcionalidad se limita a mantener los buffers donde las
fuentes de trafico depositan la informacién que generan, realizar el control de flujo
basado en créditos con el puerto de entrada al MMR correspondiente, y transmitir
los flits a través del enlace fisico segiin un esquema ciclico bajo demanda. Una via
de trabajo podria consistir en hacer las tarjetas de red mas sofisticadas, y analizar
qué influencia tienen sobre las prestaciones ofrecidas al trafico. Quizds esto permita
simplificar el diseno del Encaminador.

» Siguiendo la tendencia marcada por Infiniband [132], otro tema a analizar consiste en
la reduccién del nimero de canales virtuales presentes en el MMR. Esto obligaria a
romper la correspondencia biunivoca que existe en el diseno actual entre conexiones
multimedia y canales virtuales. Por tanto, habria que plantear nuevas estrategias de
comparticién de recursos entre conexiones, de manera que todas puedan recibir sus
garantias de QoS sin comprometer las garantias de otras conexiones.

Senalar por ultimo que el trabajo presentado en esta Tesis Doctoral, asi como las lineas
expuestas en esta Seccién dedicada a Trabajos Futuros, se ha desarrollado y/o se desarro-
llardn en el marco de dos proyectos concedidos por la Comisién Interministerial de Ciencia
y Tecnologia (C.I.C.Y.T.):

TIC97-0897-C04-02 “Desarrollo de una Red de Estaciones de Trabajo de Altas Prestacio-
nes y Bajo Coste”, proyecto coordinado entre la Universidad de Castilla-La Mancha,
la Universidad Politécnica de Valencia y la Universidad de Murcia, estando su periodo
de vigencia comprendido entre Junio de 1997 y Diciembre de 2000.

TIC2000-1151-C07-02 “Redes de Estaciones de Trabajo de Altas Prestaciones para Apli-
caciones Multimedia”, proyecto coordinado entre la Universidad de Castilla - La Man-
cha, la Universidad Politécnica de Valencia, la Universidad de Murcia, la Universidad
de Valencia y la Universidad Jaime I, y siendo su periodo de vigencia desde Enero de
2001 hasta Diciembre de 2003.

Asimismo, se ha contado con diversas ayudas del Ministerio de Educaciéon y Cultura, de la
Universidad de Castilla-La Mancha, y de la Consejeria de Ciencia y Tecnologia de la Junta
de Comunidades de Castilla-La Mancha.
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