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オンチップトーラス網における仮想チャネルフリールーティング

松 谷 宏 紀† 鯉 渕 道 紘†† 天 野 英 晴†

Networks-on-Chip（NoC）ではルータのハードウェア量を必要最低限に抑える必要があり，ルー
タのパイプライン構造を複雑化させる仮想チャネル機構はルータを小規模化するうえでのネックとな
る．しかし，ネットワークトポロジとして広く普及しているトーラス網において，次元順ルーティン
グなどトポロジの規則性を利用するルーティングを用いる場合，デッドロック回避のために仮想チャ
ネル機構が必要となる．そこで，本論文では，トーラス網において仮想チャネルなしでデッドロック
フリーを保証する次元順非最短ルーティング手法を提案する．本手法では，パケットの転送方向を一
部 180度変更することで，仮想チャネルなしで対象の通信パターンにおける循環依存を取り除く．評
価では，提案手法を viterbi デコーダを含む 18 種類のアプリケーション・トレースを用いてシミュ
レーションした．その結果，仮想チャネルを用いない提案手法は，18個中 11個のトレースで従来の
仮想チャネルルータと同等の性能を達成した．また，提案手法によってルータから仮想チャネル機構
を完全に取り除くことができ，ルータのハードウェア量を仮想チャネルルータの 50.7%まで抑えるこ
とができた．

A Virtual-channel Free Routing Strategy for On-chip Torus Networks

Hiroki Matsutani,† Michihiro Koibuchi†† and Hideharu Amano†

Networks-on-Chips (NoCs) have been employed light-weight routers compared with those
in parallel computers, and a virtual-channel mechanism, which requires additional logic and
pipeline stages, is one of the crucial factors for a low cost implementation of an NoC router.
Although a torus is widely used as a regular network topology, a virtual-channel mechanism
is usually required to avoid deadlocks in tori with dimension-order routing that exploits the
regularity of the topology. In this paper, we propose a non-minimal strategy for dimension-
order routing, in order to guarantee deadlock-freedom without any virtual channels in tori. By
inverting the traveling direction of a part of routing paths, the proposed strategy can remove
cycle dependancies in the target communications without a virtual-channel mechanism. For
the evaluations, the proposed strategy was applied to 18 real application traces including a
viterbi decoder. Although the proposed strategy does not use any virtual channels, it achieves
almost the same performance as a virtual-channel router on tori in eleven traces. Moreover,
the amount of hardware for a router used in the proposed strategy can be decreased to 50.7%
of a conventional router providing two virtual channels for tori.

1. は じ め に

半導体技術の進歩により，単一チップ上にプロセッ

サやメモリ，I/Oなど複数の設計モジュールをタイル

状に実装できるようになった．このようなタイルアー

キテクチャにおいて，タイルどうしを結合するチップ

内結合網はアプリケーションの性能とハードウェア

量を決定付ける一要素であり，チップ内ネットワーク

（Networks-on-Chip，NoC）1),2) が用いられる．NoC
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は従来チップ内結合網として広く用いられたバスより

も通信帯域に優れ，リンクの距離が限定されるため最

近のプロセスで深刻になりつつある配線遅延の問題も

解決できる．

タイルアーキテクチャの主要なアプリケーションは

組み込み機器であり，メディア処理や情報家電などへ

の応用が期待される．このような場合，各ノード☆が

持つルータの面積が増えると，アプリケーションを実

行する計算タイルの面積が圧迫されるので，ルータの

面積は極力小さくする必要がある．

タイルアーキテクチャのトポロジとしては，2次元

の平面実装に適した 2次元メッシュ3)～7)や 2次元トー

☆ 本論文では，計算タイルとルータの組をノードと呼ぶ．
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ラス2),8)が代表的である．このようなネットワークで

広範囲に利用されている固定型ルーティングとして，

次元順ルーティング9) があげられる．次元順ルーティ

ングは 2次元メッシュやトーラスにおいて，まず，送

信元ノードから x 軸方向のチャネルを使って移動し，

次に y 軸方向のチャネルを使って宛先ノードに到達す

る．次元順ルーティングは単純な論理回路で実現でき

るため，経路情報を保持するためのルーティングテー

ブルをルータに持たせる必要がなく，ハードウェア量

の面で有利である．さらに，ユニフォームトラフィッ

クにおいては最短経路を均等に分散させることができ，

高い性能を得られる．

さて，トポロジに関して検討すると，トーラスはメッ

シュに比べて 2倍の bisection bandwidthを持ち，平

均ホップ数の点でも有利である10)．しかし，トーラス

で次元順ルーティングを用いる場合は，メッシュと異

なりデッドロック回避のために仮想チャネル機構が必

要となる9)．

仮想チャネル機構はルータの設計に大きな影響を

与える．仮想チャネルを実装する場合，1サイクルで

同一物理チャネルの複数仮想チャネルから入力され

たフリットを切り替えるためには，仮想チャネルごと

にバッファが必要となる10)．一般的に，ルータはフ

リットレベルでパイプライン化され，仮想チャネル割

当てのアービトレーションのためにパイプラインス

テージを新設することがある．たとえば，文献 10)

のパイプライン化例では，ヘッダフリットは routing

computation，virtual-channel allocation，crossbar

allocation，crossbar traversalの各ステージを通過す

る．仮想チャネル機構のためにパイプライン段数が増

えると，入力バッファもそれに従い深くなり，ネット

ワーク遅延も増加する．NoC 向けの単純なルータに

おいてはバッファ領域が大きな面積を占めることから，

仮想チャネル機構をルータから取り除くことができれ

ば，ルータのハードウェアをさらに小型化することが

できる．

近年の組み込み機器設計では，対象アプリケーショ

ンは SystemCなどのシステムレベル言語で記述され，

設計の初期段階からシミュレーションされる．そのた

め，対象アプリケーションごとにノード間の通信パター

ンを解析することが可能である．本論文では，この解

析された通信パターンを利用し，トーラスで次元順

ルーティングを用いるルータから仮想チャネル機構を

完全に取り除く手法を提案する．この手法は，1)トー

ラスにおける次元順ルーティングに非最短経路を導入

し，2) 通信パターンを解析し，仮想チャネルなしで

デッドロックフリーを実現できる経路集合を生成する．

本論文の構成は以下のとおりである．2 章において，

非最短経路を含む次元順ルーティングと経路生成アル

ゴリズムを説明する．3 章の評価では，まず，提案す

るルータのハードウェア量が従来の仮想チャネルルー

タより小さいことを示す．次に，提案手法を 18種類の

アプリケーション・トレースを用いてシミュレーション

し，仮想チャネルルータに近い性能が出ることを示す．

4 章で関連研究を紹介し，5 章で本論文をまとめる．

2. 仮想チャネルフリールーティング

2.1 次元順非最短ルーティング

メッシュでは次元順ルーティングがとりうる経路は

一意に定まる．ところが，トーラスではwrap-around

チャネルがあるため，同一次元上の任意の宛先に行く

場合，wrap-aroundチャネルを使う経路と使わない経

路の 2 つが存在する．すなわち，n 次元トーラスに

は最大 2n 個の代替経路が存在する．図 1 は，4 × 4

トーラスにおけるノード N(0,2) から N(2,1) への次元

順ルーティングに従った 4 種類の経路を表している．

(a)は x+ 方向に進んだ後，y− 方向に進み宛先に到
達している．同様に，(b)は x− から y−，(c)は x+

から y+，(d)は x− から y+ の経路をとる．この例

では，(a)と (b)は最短経路，(c)と (d)は非最短経路

(a) 経路（x+，y−） (b) 経路（x−，y−）

(c) 経路（x+，y+） (b) 経路（x−，y+）

図 1 4×4 トーラスにおける次元順非最短ルーティングの経路．ヘッ
ダ中の dst は宛先ノードの座標を表し，dir は各次元ごとの
進行方向を表す

Fig. 1 Routing paths provided by dimension-order non-

minimal routing on a 4 × 4 torus.
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である．一般的に非最短経路は性能低下を引き起こす

ため，次元順ルーティングでは最短経路のみを用い，

最短経路の代替経路が複数ある場合はどれか 1つのみ

を用いる，もしくは，ランダムに選択する10)．

次元順ルーティングを用いることで，次元間をまた

ぐサイクルを断ち切ることができる．ところが，トー

ラスにおいては同一次元内にサイクルが形成される可

能性があり，これを断ち切るために仮想チャネルが利

用されてきた．ここで，本論文では仮想チャネルを用

いずにこの問題の解決を試みる．本来，次元順ルーティ

ングではすべて最短経路となるが，本論文では，組み

込み用途においてあらかじめ通信パターンが分かって

いることを前提として，一部の通信に非最短経路を割

り当てることで，仮想チャネルなしでデッドロックし

ない通信パターンを作り出す．この経路生成アルゴリ

ズムは 2.2 節で述べる．このように非最短経路もとり

うる次元順ルーティングを，従来の最短経路のみの次

元順ルーティングと区別して，次元順非最短ルーティ

ングと呼ぶことにする．

次元順非最短ルーティングの実装方法はいくつか考

えられるが，ここでは 2次元トーラスにおけるその一

例を紹介する．図 1 に示すように，2次元トーラスに

おいて次元順非最短ルーティングがとりうる経路は最

大 4種類あり，これらは x 次元の進行方向（x+ また

は x−）と y 次元の進行方法（y+ または y−）で区
別できる．この各次元ごとの進行方向をヘッダフリッ

トにあらかじめ格納しておき，次元順にこの進行方向

に従ってルーティングすることで，次元順非最短ルー

ティングを実現できる．この方法で次元順非最短ルー

ティングが実装されたルータのハードウェア量を 3 章

で示す．

2.2 経路生成アルゴリズム

次のポリシに基づき経路集合を生成する．

( 1 ) トーラス上で仮想チャネルを用いなくてもデッ

ドロックしないこと．

( 2 ) 非最短経路を導入することによる性能低下を最

小限に抑えること．

( 3 ) 現実的な時間（数秒以内）で経路集合を生成で

きること．

経路集合の生成では，可能なすべての代替経路の組

合せの中から最も性能低下が小さいものを全数探索に

より求める．2.2.2 項で，分枝限定法を用いた経路集

合の探索アルゴリズムを説明する．2.2.3 項で，与え

られた経路集合がトーラス上でデッドロックフリーか

判定するアルゴリズムを示す．

図 2 2 次元トーラスの例
Fig. 2 An example of a 2-D torus.

2.2.1 用 語

k-ary n-cubeにおける各ノードを Ni と表記する．

ただし，i = {0, . . . , kn − 1} とする．トーラス網にお
いて，ある一方向のリンクの集合は単方向サイクルを

形成する．このような単方向サイクルをリングと呼び，

x+ 方向に対しノード Ni を含むリングをリング Rx+
i

と表記する．同様に，x−，y+，y− 方向の単方向サ
イクルについても，それぞれリング Rx−

i ，Ry+
i ，Ry−

i

と表記する．たとえば，図 2 のトーラスにおいてリン

グ Rx+
0 は単方向サイクル N0 −N1 −N2 −N3 −N0

を表す．

2.2.2 経路集合の探索アルゴリズム

与えられた通信パターンにおいて，次元順非最短

ルーティングでとりうる代替経路の組合せの中から

デッドロックしない経路集合を探索する．このとき，

すべての通信で wrap-around チャネルを用いない代

替経路を選択すれば通信パターンはメッシュと等価と

なり，この経路集合は仮想チャネルなしでデッドロッ

クフリーを満たす．したがって，いかなる通信パター

ンにおいても，デッドロックフリーな解は 1つ以上存

在する．もちろん，wrap-aroundチャネルの利用を制

限すれば性能は低下してしまうため，本手法では性能

低下が最小限に抑えられるように一部のソース–ディ

スティネーション・ペアのみに遠回りな非最短経路を

割り当てる．このとき，非最短経路化するソース–ディ

スティネーション・ペアは注意深く選択しなければな

らない．文献 11) で議論されているように，多量の

データが流れるソース–ディスティネーション・ペア

に非最短経路を割り当てると，ネットワークの帯域を

無駄に消費し大幅な性能低下を引き起こしかねない．

一方で，少量のデータが流れる通信に非最短経路を割

り当てても，ネットワークに及ぼす影響は大きくない

と考えられる．そこで，文献 11)で得られた知見をも

とに，本論文ではデータ転送量に応じた非最短経路の

割当てを行う．



Vol. 47 No. SIG 12(ACS 15) オンチップトーラス網における仮想チャネルフリールーティング 15

図 3 最適な経路集合を発見するための探索木．4 個のソース–ディ
スティネーション・ペアのそれぞれに対し，代替経路のいずれ
かを割り当てている

Fig. 3 An example of a search tree for finding the best set

of routing paths.

それぞれの経路集合は下記のコスト関数によって評

価される．

Cost =

n−1∑

s=0

n−1∑

d=0

H(s,d) × D(s,d) (1)

ただし，n はノード数，D(s,d) はノード Ns から Nd

へのデータ転送量の合計，H(s,d) はノード Ns から Nd

へのホップ数とする．このコスト関数によって，デー

タ転送量 D の多いソース–ディスティネーション・ペ

アほど非最短経路をとりにくく，データ転送量 D の

少ない通信ほど非最短経路をとりやすくなる．コスト

が最小，かつ，デッドロックフリーを満たす経路集合

を最適解とする．与えられた経路集合がデッドロック

フリーか判定する方法は 2.2.3 項で説明する．

k-ary n-cubeで all-to-all通信を含む場合，とりう

る経路集合の組合せは最大 2nkn(kn−1) 通り☆となり，

現実的な時間で最適解を求めることは難しい．そこで，

本論文では分枝限定法を用いて探索空間を枝刈りする．

2次元トーラスを例に枝刈りの様子を図 3 を用いて説

明する．図 3 ではソース–ディスティネーション・ペア

N1 �→ N2，N1 �→ N6，N4 �→ N10，N9 �→ N10 のそ

れぞれに対し最良な代替経路を選択する．代替経路の

数は，各ソース–ディスティネーション・ペアごとに最

大 4種類（x+ y+，x+ y−，x− y+，x− y−）だが，
N1 �→ N2 と N9 �→ N10 は y 次元上の座標が同じため

代替経路は x+ と x− の 2種類だけとなっている．図

中の C は式 (1)によって求めた経路集合のコストであ

る．ここでは単純化のため，データ転送量 D は一律 1

☆ すべてのソース–ディスティネーション・ペアが 2n 個の代替経
路を持つ場合．ある次元上で送信元ノードと宛先ノードの座標
が同じときは，代替経路の数が 2(n−1) に減るので，実際の探
索空間はこれよりも小さい．

図 4 サイクル検出のためのビットマップ（x+，x−，y+，y−）
Fig. 4 Bitmap x+, x−, y+ and y− for the cycle

detection.

とした．図中の step 1から順に探索を開始し，step 4

でペア N1 �→ N2 に経路（x+），N1 �→ N6 に経路

（x + y+），N4 �→ N10 に経路（x + y+），N9 �→ N10

に経路（x+）が割り当てられる．このときのコストは

7である．この後，step 6でコストが 8となるが，現

状の最適解のコストは 7なのでこれ以上探索しても最

適解は得られない．よって step 6で枝刈りが起きる．

また，探索の途中でデッドロックが検出された場合も

これ以深の探索は行わない．このように探索木の枝を

刈ることで計算時間を大幅に減らすことができる．な

お，経路集合の探索に要す時間については 3 章で評

価する．

2.2.3 サイクル検出アルゴリズム

経路集合 P によってサイクルが形成されるか判定

する．

( 1 ) （ビットマップ初期化）各方向（x+，x−，y+，

y−）ごとに，ノード数分のビットマップを用意
する（図 4）．

( 2 ) （マーク付け）送信元ノード Ns と宛先ノード

Nd のすべての組について：

( a ) データ転送量 D(s,d) が 0 のときは ( 2 )

に戻る．

( b ) NsからNdへの経路 P(s,d)を求める．た

とえば P(4,14) ={N4, N5, N6, N10, N14}
とする．

( c ) 経路 P(s,d) から，送信元ノード，宛先

ノード，ターンの支点ノードを取り除く．

経路 P(4,14) の場合，送信元ノード N4，

宛先ノード N14，ターンの支点ノード

N6 が取り除かれ，P ′
(4,14) = {N5, N10}

となる．

( d ) P ′
(s,d) のノードごとに，各ノードの進行

方向に対応するビットマップにマークを
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付ける．経路 P ′
(4,14) の場合，x+ビット

マップのノード N5，y+ビットマップの

ノード N6 がマーク付けされる（図 4）．

( 3 ) （サイクル検出）各リングごとに，リング上の

すべてのノードがマークされているか調べる．

マークが揃わない場合は，そのリングはサイク

ルフリーである．これに関しては以下で証明す

る．図 4 では，リング Rx−
15 と Ry−

13 でサイク

ルが形成されている．

( 4 ) （デッドロックフリー判定）トーラス上のすべ

てのリングでサイクルが形成されないとき，経

路集合 P はデッドロックフリーである．

定理 あるリング上のすべてのノードがマークされ

ないとき，そのリング上でサイクルは形成されない．

証明 この定理をリング Rx+
i で証明する．他のリ

ングについても同じ方法で証明できる．送信元ノー

ド，宛先ノード，ターン支点ノードはビットマップ上

にマーク付けされない．そのため，x+ ビットマップ

上のノード Ni がマークされるとき，Ni の x+チャネ

ルが開放されるまで，Ni の x− チャネルを占有する
パケットが 1つ以上存在する．リング上のあるノード

がマークされないとき，そのノードの x+ チャネルの

開放を待つパケットは存在しない．このようなチャネ

ルによってリング上のサイクルは断たれるので，マー

クが揃わないリング上ではサイクルは形成されない．

本手法に従って次元順ルーティングに非最短経路を

導入することで，デッドロックフリーな経路集合を仮

想チャネルなしで得られる．

2.2.4 探索アルゴリズムの高速化

経路生成をさらに高速化するために以下の手法を併

用した．

• 通信量の多いソース–ディスティネーション・ペ

アを探索木のルート付近に集め，探索の早い段階

で枝刈りが起きやすくする．

• 通信量がとくに多いソース–ディスティネーショ

ン・ペアに非最短経路を割り当てないようにし，

探索空間を縮小させる．なお，非最短経路の割当

てをどの程度制限するかは，経路生成のために割

ける時間に応じて可変にした．

3. 評 価

次元順非最短ルーティングに対応したルータを実装

し，仮想チャネルを持つ従来のルータよりハードウェ

ア量の点で有利なことを示す．次に，提案手法によっ

て仮想チャネルを用いなくても仮想チャネルルータに

近い性能が出ることを示す．

3.1 ルータの面積

2次元トーラス向けに仮想チャネルを 2個持つルー

タ，仮想チャネルを持たないが非最短経路を利用でき

るルータ，仮想チャネルを持たないメッシュ向けルー

タの面積をそれぞれ見積もった．これらのルータには

次元順ルーティングが専用ロジックとして実装されて

おり，ルーティングテーブルは持たない．一方，比較

のためルーティングテーブルを持つルータも実装した．

各入力ポートからのルーティングテーブル参照を独立

に処理するために，ポートごとに経路情報を分割して

持たせる．このような実装は文献 10)のルーティング

関係式 C × N �→ C に対応している．

3.1.1 ルータの構造

図 5 に今回実装した wormhole ルータの構造を示

す．このルータは 1 つのクロスバ（CB5x5）と 5 つ

の物理ポートから構成される．1つのポートは計算タ

イルとの接続用に，残りのポート x+，x−，y+，y−
は隣接ルータとの接続に用いられる．仮想チャネルの

実装では，p をポート数，v を仮想チャネル数とした

とき，pv × pv フルクロスバを用いることもある．し

かし，pv × pv クロスバはポート数が増えるとハー

ドウェア量が大きくなるにもかかわらず，データ転送

レートは物理チャネルの帯域によって頭打ちになるの

で性能向上も限定的であることが報告されている12)．

そこで，本論文ではバッファのみ仮想チャネル分持た

せ，クロスバは小型な p× p を採用して公平な比較を

行った．

このルータでは仮想チャネル数は可変とした．以降，

仮想チャネルを 2個持つ設計を “v2”，仮想チャネル

を持たない設計を “v1”と表記する．各ポートは入力

バッファ（InBuf），ルーティング回路（RtComp），ク

ロスバコントローラ（CbCont）から構成される．ヘッ

ダフリットに格納されている宛先アドレスに応じて，

図 5 実装した wormhole ルータ（5 ポート）
Fig. 5 A wormhole router with 5 ports.
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RtComp が出力ポートを計算する．CbCont が出力

ポートのアービトレーションを行い，クロスバスイッ

チを切り替えてデータを転送する．仮想チャネルを持つ

v2ルータは，routing computation，virtual-channel

allocation，crossbar allocation，crossbar traversal

の 4段パイプライン構成をとる．一方，仮想チャネル

を持たない v1ルータは，virtual-channel allocation

ステージが必要ないので 3 段パイプライン構成とし

た．フリットのデータ幅は 32-bit とし，ルータの各

チャネルには 1-flit分のバッファを持たせた．

3.1.2 合 成 結 果

本論文では wormhole方式を用いる固定型ルーティ

ングを対象とする．virtual-cut through（VCT）方式

のほうが wormholeより高性能ではあるが，VCTで

は各ルータに 1パケット分のデータが丸々収まるバッ

ファが必要となる．wormholeルータと，1パケット

を 16-flitとして実装したVCTルータの面積を参考ま

でに 図 6 に示す☆．このグラフより，VCTルータの

面積は wormholeルータの面積よりもかなり大きいこ

とが分かる．また，適応型ルーティングではパケット

転送の FIFO性を保証できないため，VCTルータよ

りさらに大きなバッファ領域がパケットのリオーダリ

ング処理のために必要となることがある5)．そのため，

以降の評価では wormhole方式および固定型ルーティ

ングの使用を前提とする．

本研究で提案したルータを含む以下の wormhole

ルータの面積を比較する：DOR+v1 はメッシュ向

けに次元順ルーティングがロジックとして実装された

ルータで仮想チャネルは持たない．DOR+v1+Nは

トーラス向けに次元順非最短ルーティングが実装さ

れ，仮想チャネルは持たない（“+N”はNon-minimal

の略）．DOR+v2 は 2 次元トーラス向けに次元順

ルーティングが実装され，仮想チャネルを 2 個持つ．

CxN+v1は C ×N 型ルーティングテーブルを持つ

ルータで，CxN+v2ではさらに仮想チャネルを 2個

持つ．以上に加え，文献 11)の flee ルーティング法に

対応したルータもそれぞれ Flee+v1，Flee+v2 と

して実装した．flee では経路情報をルータに格納する

必要があり，ルーティングの実装にはソースルーティ

ングを用いた．

上記の 7種類のルータの面積を図 7 に示す．これら

は可能な限り面積が小さくなるように設計してある．

面積の見積りには 0.35 µm ASIC ライブラリを用い，

☆ 0.35 µm ASIC ライブラリを使用．VCT ルータの I/O バッ
ファには RAM マクロの使用を仮定した．

図 6 wormhole と VCT ルータの面積
Fig. 6 Hardware amount of wormhole and VCT routers.

図 7 v1 および v2 の各種ルータの面積
Fig. 7 Hardware amount of v1 and v2 routers.

動作速度は最大で 96 MHz程度となった．DORルータ

はルーティングテーブルを持たないが，CxNルータは

経路情報を保持するためのレジスタファイルを持つた

め，CxN+v1ルータはDOR+v1より 31.6%面積が増

加した．同様に，Flee+v1ルータの面積も DOR+v1

より増大した．

次に，DOR+v1 と DOR+v2 の面積を比較し，仮

想チャネル機構の実装コストについて考察する．グラ

フに示すように，DOR+v2ルータの面積はDOR+v1

の約 2倍まで増加した．面積増加分の内訳を見ると，

virtual-channel allocation のための新たなパイプラ

インステージと，仮想チャネルごとのバッファ領域が

大半を占めていた．このように，ルータから仮想チャ

ネル機構を取り除くことで，パイプライン構造を単純

化でき，ルータの面積を大幅に小型化できることが分

かった．

仮想チャネルを持たない次元順非最短ルータ

（DOR+v1+N）の面積を，従来の仮想チャネルルータ

と比較する．グラフに示すとおり，DOR+v1+Nの面

積は 2次元トーラス向けに仮想チャネルを 2個持つルー

タの 50.7%まで抑えることができた．DOR+v1+Nの

面積は，メッシュ向けに仮想チャネルを持たないルー

タ（DOR+v1）より約 5%増えたものの，仮想チャネ

ル機構の追加に比べると面積の増分ははるかに小さい．

なお，本論文の DOR+v1+N は，進行方向を指定し

ない従来のルーティングモードと，ヘッダフリットに

格納された進行方向に従う非最短モードの両方に対応

している．
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3.1.3 タイル面積との比較

本項では実アプリケーションを用いて，タイルの面

積とルータの面積を比較する．ここでは比較的単純な

ストリーム処理の一例として viterbiデコーダを用い

る．この viterbiデコーダは，NECエレクトロニクス

製の動的リコンフィギャラブルプロセッサDRP 13)向

けに実装されたもので，各タスクの配置は図 8 のよ

うになっている．

ルータ同様 0.35µm ASIC ライブラリを用いて

viterbiデコーダの各タイルの面積を見積もった（表1）．

ここで，ルータとタイルを合わせた面積をノードの面

積とし，ノード全体の面積に占めるルータ面積の割合

をルータ占有率と定義する．表 1 に示すとおりタイル

の面積はそれぞれ異なるが，DOR+v2ルータを用い

るとルータ占有率は平均で 53.1% となる．一方，本

研究で提案した DOR+v1+N ルータでは，仮想チャ

ネル機構を取り除くことで，ルータ占有率の平均値を

36.5%まで引き下げることができた．

プロセスが微細化すれば，同一エリア上により多く

の回路を配置できるようになる．したがって，ルータ

の機能が同一であれば，プロセスの微細化にともない

ルータ占有率は相対的に低下する．12 mm 角のチッ

図 8 Viterbi デコーダのタスクの流れとノードへの割当て．入力
データは Add-Compare-Select（ACS）回路に転送される．
ACS は Branch Metric を生成し FIFO に格納する．ACS

はさらに Path Metric を生成する．Make Path Metric

（MKPM）で最も確からしい状態が選ばれ，DELTA で最
も確からしい Branch Metric が選ばれる．最後に，Trace

Back（TB）と Soft Output Trace Back（SOTB）で復
号結果を生成する

Fig. 8 Task flow graph and mapping result for viterbi

decoder.

表 1 Viterbi デコーダにおける各タイルの面積（mm2）
Table 1 Hardware amount of each tile on viterbi decoder

(mm2).

Tile Area Tile Area Tile Area

ACS 1.180 MKPM 0.300 DELTA 0.039

TB 0 0.372 FIFO 0 2.168 SOTB 0 0.247

TB 1 0.372 FIFO 1 2.168 SOTB 1 0.247

TB 2 0.372 FIFO 2 2.168 SOTB 2 0.247

TB 3 0.372 FIFO 3 2.168 SOTB 3 0.247

プで 0.10µm プロセスを用いた場合，ルータ占有率

は 6.6%まで抑えられるとの報告もある2)．これほど

大規模なアプリケーションに至っては，仮想チャネル

フリーの利点は薄れ，仮想チャネルを要求する通常の

次元順ルーティングがコストパフォーマンスの点で優

位に立つ可能性もある．しかし，今回の viterbiデコー

ダのような小規模アプリケーションにおいては，ルー

タ占有率の高さゆえに，仮想チャネルの実装コストを

無視できない．

3.2 スループット

提案手法を含む以下のルータごとにスループットを

比較する：Mesh+v1はメッシュ向けに仮想チャネル

を持たないルータで，Torus+v2は 2次元トーラス

向けに仮想チャネルを 2個持つ．Torus+v1+Nは

トーラス向けだが仮想チャネルは持たず，次元順非最

短ルーティングに対応する．

3.2.1 シミュレーション環境

上記のルーティング環境ごとに，デッドロックフリー

を確認しスループットを測定するため C++言語で記

述されたフリットレベル・シミュレータを用いる．シ

ミュレータでは，各ルータは 5つのポートを持ち，1つ

は計算タイルとの接続に，残りは隣接ルータとの接続

に使用する．また，各ルータのスイッチング機構とし

て，I/Oバッファ，クロスバ，クロスバコントローラ

を単純化したモデルを採用し，ヘッダフリットが隣接

ルータや計算タイルに転送されるのに 3サイクルかか

るものとする．パケット転送方式として wormhole方

式を用い，パケット長はヘッダの 1-flit分を含め 16-flit

とした．

シミュレーションには実アプリケーションから得られ

た通信パターンを用いる．NoCの主要なアプリケーショ

ンの 1つにストリーム処理がある．本評価では，典型

的なストリーム処理として 3.1.3項で紹介した viterbi

デコーダの通信パターンを用いる．しかし，現状ではこ

のようなストリーム処理は比較的小規模（16ノードな

ど6),11)）なものが多く，かつ，通信パターンも単純な

ため，ここにあげたアプリケーションだけでは提案手法

の網羅的な評価はできない．そこで，本評価ではNAS

Parallel Benchmark（NPB）14)プログラムから得られ

た通信パターンも用いる．NPBの各プログラムは数値

計算を扱う並列アプリケーションであるが，これらの通

信パターンにはストリーム処理で頻出する fork/joinに

似た通信パターンが含まれる．今回，NPBから次のプ

ログラムを用いる：Block Tridiagonal solver（BT），

Scalar Pentadiagonal solver（SP），Conjugate Gra-

dient（CG），Multi-Grid solver（MG），large Integer
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表 2 経路集合の計算時間（秒）（@Intel Pentium4 2.6GHz）
Table 2 Calculation time for finding the routing path-set

(seconds).

Application Time Application Time

Viterbi (16 node) 0.005 BT (9 node) 0.014

BT (16 node) 0.030 BT (36 node) 4.798

BT (64 node) 1.018 SP (9 node) 0.015

SP (16 node) 0.011 SP (36 node) 5.404

SP (64 node) 0.130 CG (16 node) 0.011

CG (32 node) 0.196 CG (64 node) 0.298

MG (16 node) 0.011 MG (32 node) 5.354

MG (64 node) 0.427 IS (16 node) 0.865

IS (32 node) 19.901 IS (64 node) 3,600.000

Sort（IS）．プログラムのクラスは “W”とし，ノード

数は 9，16，32，36，64とした．評価に用いるトレー

スは，5種類の NPBプログラムから得られたトレー

ス 17 種類に viterbi デコーダのトレースを加え合計

18種類となった．

以上のトレースデータの時間軸を変化させることで，

様々な注入データレートに対するスループットとレイ

テンシの評価を行う．これは，ノード内の処理時間を

ネットワークに対して相対的に変化させた場合の評価

にあたる．ノード内の処理時間には，アプリケーショ

ンの計算時間のほかに，パケットの生成，解体による

オーバヘッドも含まれる．

Torus+v1+N向けには，2.2 節で示した方法を用い

て，仮想チャネルなしでデッドロックしない経路集合

を生成する．経路集合の生成に要した計算時間を表 2

に示す．all-to-all通信を含む ISを除き，計算時間は

無視できるほど小さい．

3.2.2 シミュレーション結果

上記の 18種類のアプリケーション・トレースを用い

て，Mesh+v1，Torus+v2，Torus+v1+N の各ルー

ティング環境におけるスループットとレイテンシを測

定した．

図 9 に viterbiトレースを用いた際の，Mesh+v1，

Torus+v2，Torus+v1+Nにおけるスループット（ac-

cepted traffic）とレイテンシのグラフを示す．この

トレースは文献 11) で flee の評価に用いた viterbi

デコーダをもとに生成した．そこで，仮想チャネ

ルを用いず up*/down*ルール15) をもとにした flee

（Torus+v1+F）と，ターンモデル・ベース16)で仮想

チャネルを用いる flee（Torus+v2+F）の結果もグラ

フに加えた．それぞれの平均ホップ数は括弧内に示して

ある．図 9 に示すとおり，Torus+v2はwrap-around

チャネルを使うことでMesh+v1よりも性能的に優れ

る．Torus+v1+Nは wrap-aroundチャネルを活用す

るが，非最短経路を導入しなくても仮想チャネルなし

図 9 Viterbi トラフィック（16 ノード）
Fig. 9 Viterbi traffic (16-nodes).

図 10 BT トラフィック（9 ノード）
Fig. 10 BT traffic (9-nodes).

図 11 BT トラフィック（16 ノード）
Fig. 11 BT traffic (16-nodes).

でデッドロックフリーを実現でき，Torus+v2と同等

の性能が得られた．この viterbiデコーダにおいては

通信距離が十分小さくなるようにマッピングされてい

るため隣接間通信が多い．隣接間通信はホップ数が 1

なので，サイクルの形成に影響を与えない．以上の理

由から，この viterbiトレースでは非最短経路を導入

しなくてもサイクルが形成されなかった．なお，flee

に関しては Torus+v2+Fが高い性能を実現している

一方，Torus+v1+Fの性能はTorus+v1+Nに劣って

いる．

次にNPBトレースでの評価に移る．図 10，図 11，

図 12，図 13に 9，16，36，64ノードでBTトレース

を用いた際の結果を示す．この BTトレースでは，平

均ホップ数はネットワークの規模によらず比較的小さ

い．そのため，9，16，64ノードでは非最短経路を導

入しなくても，Torus+v1+N でデッドロックフリー
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図 12 BT トラフィック（36 ノード）
Fig. 12 BT traffic (36-nodes).

図 13 BT トラフィック（64 ノード）
Fig. 13 BT traffic (64-nodes).

図 14 SP トラフィック（9 ノード）
Fig. 14 SP traffic (9-nodes).

図 15 SP トラフィック（16 ノード）
Fig. 15 SP traffic (16-nodes).

を実現でき，性能はTorus+v2と同等となった．一方，

36ノードの Torus+v1+Nでは，次元順ルーティング

の進行方向を一部変更することでデッドロックを回避

している．それでも，Torus+v1+Nと Torus+v2の

性能差はほとんどない．

図 14，図 15，図 16，図 17 は 9，16，36，64ノー

図 16 SP トラフィック（36 ノード）
Fig. 16 SP traffic (36-nodes).

図 17 SP トラフィック（64 ノード）
Fig. 17 SP traffic (64-nodes).

図 18 CG トラフィック（16 ノード）
Fig. 18 CG traffic (16-nodes).

図 19 CG トラフィック（32 ノード）
Fig. 19 CG traffic (32-nodes).

ドでの SP トラフィックの結果である．SP と BT は

類似したアルゴリズムをもとにしている14) ため通信

パターンが似ており，SPの結果には BTと同じ傾向

が見られた．

図 18，図 19，図 20 に 16，32，64 ノードで

の CG トラフィックの結果を示す．この CG では，
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図 20 CG トラフィック（64 ノード）
Fig. 20 CG traffic (64-nodes).

図 21 MG トラフィック（16 ノード）
Fig. 21 MG traffic (16-nodes).

図 22 MG トラフィック（32 ノード）
Fig. 22 MG traffic (32-nodes).

図 23 MG トラフィック（64 ノード）
Fig. 23 MG traffic (64-nodes).

Torus+v2においてもwrap-aroundチャネルがあまり

活用されておらず，Mesh+v1とTorus+v2の平均ホッ

プ数の差は小さい．よって，Mesh+v1，Torus+v2，

Torus+v1+Nの性能差は限定的となった．

図 21，図 22，図 23に 16，32，64ノードでのMG

トラフィックの結果を示す．紙面の都合から詳細は省

図 24 IS トラフィック（16 ノード）
Fig. 24 IS traffic (16-nodes).

図 25 IS トラフィック（32 ノード）
Fig. 25 IS traffic (32-nodes).

図 26 IS トラフィック（64 ノード）
Fig. 26 IS traffic (64-nodes).

略するが，CGトラフィックに似た傾向が見られた．

図 24，図 25，図 26 に 16，32，64ノードでの IS

トラフィックの結果を示す．ISトレースには all-to-all

通信が含まれており，非最短経路を多数導入しない

限り，Torus+v1+N でデッドロックを回避すること

は難しい．実際，32 ノードと 64 ノードの結果では，

Torus+v1+N の平均ホップ数は Mesh+v1 に近いも

のとなり，Mesh+v1並みの性能しか得られていない．

一方，16 ノードでは Torus+v1+N の性能は

Torus+v2 にやや劣るものの平均ホップ数は同じと

なった．以下，この理由を図 27 を用いて説明する．

この図は，4×4 トーラスのリング Rx+
0 における経路

割当ての例である．N0 �→ N1，N0 �→ N2，N1 �→ N2，

N1 �→ N3，N2 �→ N3，N3 �→ N0 の各経路が図示さ

れている．これらの経路はどれも最短経路だが図 27

でサイクルは形成されていない．この例では同一ホッ



22 情報処理学会論文誌：コンピューティングシステム Sep. 2006

図 27 4 × 4 トーラスのリング Rx+
0 における経路集合の例

Fig. 27 Routing paths for ring Rx+
0 on a 4 × 4 torus.

プ数で複数の代替経路が存在するときに，サイクルが

形成されない組合せで経路を選ぶことでデッドロック

を回避している．このように経路を選択することで，

Torus+v1+N は非最短経路を導入しなくてもデッド

ロックフリーを実現できた．

以上の評価をとおして，Torus+v1+N の性能は

Mesh+v1以上であり，18個中 11個のアプリケーショ

ン・トレースで Torus+v2 と同等の性能を達成した．

NoCの主用途である組み込み分野では，動作させるア

プリケーションは設計時に決まっており，アプリケー

ションの通信パターンを解析したうえで経路を選択で

きる．本研究で提案した手法を用いてアプリケーショ

ンを解析すれば，仮想チャネルを用いなくても，仮想

チャネルルータに匹敵する性能を実現できることが分

かった．

4. 関 連 研 究

トーラス上で次元順ルーティングを用いるルータ

から仮想チャネルを取り除く方法として bubble flow

control 17)が提案されている．bubble flow controlは

フロー制御によるパケットの注入制限の一種である．

リング上に最低 1 個のパケットを格納できるだけの

バッファ（bubble）を空けておくことで，リング上に

サイクルが形成されるのを防ぐ．この bubbleを作る

ためにルータはパケット全体を溜め込む必要があるの

で，この方法は VCT方式で利用される．VCTでは

パケット全体を格納するバッファが必要となり，ルー

タの面積は増大する．一方，本研究の対象は組み込み

用途に応用される NoC なので，VCT ではなく軽量

な wormhole方式を想定し，また，設計時に得られる

通信パターンを活用してデッドロックフリーな通信パ

ターンを生成するという点で NoCに特化している．

仮想チャネルが不要という点では，不規則ネットワー

ク向けに提案された up*/down*ルーティングを利用

できる．ただし，up*/down*ルーティングではスパニ

ング木のルート付近にトラフィックが集中するという

問題をかかえている．文献 18)はスパニング木を複数

持たせることでこの問題を緩和することを提案してい

るが，スパニング木ごとに別々の仮想チャネルを割り

当てる必要があるため NoCにおける仮想チャネル問

題の解決にはならない．しかも，up*/down*ルーティ

ングの実装にはルーティングテーブルが要る．

本論文の次元順非最短ルーティングは，ソースルー

ティング実装の応用によって，進行方向を指定できる

点を利用して容易に実装できる．トラフィック分散の

ための経路設定手法として Valiant アルゴリズム10)

が提案されている．Valiantアルゴリズムでは，まず，

送信元ノードからあらかじめ選択しておいた中継ノー

ドまでパケットを転送し，次に，この中継ノードを起

点に宛先ノードまで転送する．本提案手法は中継ノー

ドを設定せず，次元順にパケットを転送する規則に従

いながら経路を柔軟に設定している点で，Valiantア

ルゴリズムとは異なる．また，本論文では，デッドロッ

クフリーな通信パターンを仮想チャネルなしで得るた

めにパケットの進行方向を制御している点で，そもそ

も目的が異なる．

NoCにおいて，設計時に得られる通信パターンを解

析することで，アプリケーションに適したトポロジを

生成する研究19)，マッピングを生成する研究5)，ルー

ティングを最適化する研究3),11) が行われてきた．と

くに文献 11) の flee ルーティング法では，通信デー

タ量に応じた非最短経路の割当てによって，局所性の

強いストリーム処理で次元順ルーティングを上回る性

能を実現した．本論文の仮想チャネルフリールーティ

ングでは，この flee の研究で得られた知見を活かし，

仮想チャネルなしでデッドロックしない通信パターン

を生成している．

トーラスにおいて仮想チャネルが利用できなければ，

次元順ルーティングを内包するターンモデルなどトー

ラス構造により適したルーティングは利用できない．

それでも，up*/down*ルーティングなどの不規則ネッ

トワーク向けルーティングをもとに flee を用いて経路

を生成すれば，flee でトーラスにおける仮想チャネル

フリーを実現することもできる．ただし，3.2.2 項で

示したとおり，up*/down*ルール・ベースの flee は

ターンモデル・ベースのものより性能が出ないため，

flee の活用法としては適していない．さらに，3.1.2項

で示したとおり，flee ではルータに経路情報を持たせ

る必要があり，ハードウェア量の点でも不利となる．

一方，本提案はこれらの問題点を解決し，さらには既

存のメッシュ/トーラスを採用したNoC 7),8)で次元順

ルーティングが利用されている点に注目し，この既存

の枠組みで活用できる現実的なアプローチをとった点

も 1つの特徴といえる．
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5. ま と め

本論文では，トーラス上で次元順ルーティングを用

いるルータから仮想チャネル機構を完全に取り除くた

めの手法を提案した．この手法は，1)次元順ルーティ

ングに非最短経路を導入し，2) 通信パターンを解析

し，仮想チャネルなしでデッドロックフリーを実現で

きる経路集合を生成する．

1) ではルーティングテーブルが不要な次元順ルー

ティングを維持しつつ非最短経路を導入するために，

各次元ごとに進行方向を指定できるようにした．仮想

チャネル機構の代わりに非最短経路に対応したルータ

を実装し，従来の仮想チャネルルータの 50.7%の面積

で実現できることを示した．

非最短経路化するソース–ディスティネーション・ペ

アは 2)の手法を用いて選択する．得られた経路集合

の性能をシミュレーションしたところ，18個中 11個

のアプリケーション・トレースで従来の仮想チャネル

ルータと同等の性能が得られた．また，現状の NoC

で用いられる 16ノード程度の小規模な構成では，all-

to-all通信が含まれていても非最短経路なしでサイク

ルフリーな通信パターンを生成できることを確認した．

さらに，経路集合の探索時間はほとんどのアプリケー

ションで無視できるほど小さく，本手法を容易に適用

できることを示した．
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