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Kapitola 1

Uvod

V soucasné dobé jsme svédky prudkého rozvoje vypocetni techniky. S nastupem
internetu rychle roste pocet lidi, kteri pocitace pouzivaji, a tak neni divu, Ze se
vsichni vyrobci vypocetni techniky snazi na trhu se svymi vyrobky co nejvice pro-
sadit. Dusledkem toho jsou nejen neustale nové modely (napft. firmy Intel, AMD,
Cyrix prichazeji témér kazdy pulrok s vylepsenym, pfip. iplné novym procesorem),
ale také pokles cen. Viceprocesorové sestavy, které byly drive dostupné jen nejvétsim
firmam a védeckym tstavium, nejsou dnes i mezi béznymi uzivateli Zzadnou vyjimkou.

Pfi srovnani pocitace s jednim a se dvéma procesory se nabizi predstava, ze na
dvouprocesorovém pocitaci bézi vSechny programy dvakrat rychleji. Tento omyl vy-
chéazi z predpokladu, ze pti feseni ulohy podle daného algoritmu bude mozno vzdy
plné vyuzit vSech procesort, navic se zanedbava nutna meziprocesorova komunikace.
Vétsina pouzivanych algoritmt vSak neni urcena pro paralelni zpracovani a proto
dnes roste vyznam paralelnich algoritmt, které dokazi vykon viceprocesorového sys-
tému vyuzit.

Tato prace se zabyva paralelnimi algoritmy pro bisekci grafu. V praxi ma tato
uloha siroké pouziti. Jedna se napt. o navrh obvodu VLSI, kde je jednou z nejpouzi-
vanéjsich metod pii feseni rozmistovaciho problému. Dale se vyuziva pii pridélovani
procesort, kdy je treba jednotlivé tlohy rozmistit na procesory tak, aby se minimali-
zovala meziprocesorova komunikace. Dalsi velice ¢asté pouziti je pii feseni problému
segmentovani pameéti.

Bisekce grafu chapana jako optimaliza¢ni problém je presné tim pripadem, ktery
byl zminény ve druhém odstavci. Jsou sice znamé algoritmy, které na sériovém po-
¢itaci tuto ulohu resi s dobrymi vysledky, presto je vSak neni mozné vzhledem ke
své sekvené¢ni podstaté uspokojivé paralelizovat. Jedna se predevsim o algoritmus

simulovaného zihani a o Kernighan-Lin algoritmus.



V roce 1991 byla v [2] publikovédna nové, tzv. mob' heuristika, ktera je vhodné
pro paralelni zpracovani. Tato heuristika, analyza jejiho chovani a vlastnosti, navrh
dalsich modifikaci véetné jejich implementace jsou hlavnimi tématy této diplomové
prace. Vysledkem testovani na siti pracovnich stanic a na pocitaci IBM SP-2 je urcent
vhodnosti dané heuristiky pro konkrétni typ grafu, chovani heuristiky v zavislosti na
hodnotach nejdulezitéjsich vstupnich parametru a vyhodnoceni zrychleni a efektiv-
nosti. Heuristiky jsou porovnavany predevsim podle dosazeného ¢asu, bisekéni sitky
a schopnosti odhalit v grafu 7azké misto”.

U c¢tenare této prace se predpoklada, ze je seznamen se zaklady teorie grafu a se

zaklady teorie paralelnich systému.

TProtoze autorovi neni zndm vhodny pieklad tohoto anglického slova, nebude v pritbéhu celého

textu preklddano.



Kapitola 2

Minimalni bisekce grafu

2.1 Definice zakladnich pojmu a znaceni

Méjme neorientovany graf G = (V, F), kde V' je mnozina uzli a £ mnoZina hran.
Mnozina uzla resp. hran grafu ¢ bude oznacovana V() resp. E(G). Hrana incidujici
s uzly u a v, u,v € V(G) bude zapisovana jako (u,v).

Stupen uzlu u € V(G), dege(u) je pocet hran incidujicich s timto uzlem. Mnozinu
stupnta vsech uzla grafu G, {degs(u), v € V(G)} udava deg(G).

Hodnota A(G) = maxz(deg(()) je (maximalnim) stupném grafu G, hodnota
0(G) = min(deg(()) je stupném minimalnim. Jestlize A(G) = §(G) = k, na-
zyvame (¢ k-regularni graf.

Rozdélenim P = (X,Y) grafu G rozumime rozdéleni mnoZiny uzla na dvé stejné
velké poloviny X a Y (prip. lisici se svou velikosti o 1, pokud je |V| licha).

Bisekci rozdéleni P je mnoZina hran spojujici X a Y.

Bisekéni sitkou bs(P) rozdéleni P rozumime pocet hran bisekce rozdéleni P.
Bisekéni sitka bs((G) grafu ¢ je minimalni bs(P) pfes vSechna mozna rozdéleni P

grafu G.



G=(V,E) P=(X,Y) Bisekce P = {e;, €5}
V={v,Vy ..., Vi) X ={Vvy, Vp, V5, V5, Vo bw(P) =2
E={e.. e, ...e;} Y = {V3, vy, Vg, Vg, Vio} bw(G) =2

Obrazek 2.1: Bisekce grafu

2.2 Heuristické algoritmy

Nalezeni minimalni bisekce grafu patri mezi casto fesené problémy teorie grafi. Pro-
toZe jde o NP-tplny problém [1], nepouzivaji se v praxi algoritmy, které hledaji nej-
lepsi mozné feseni. Ulohy se Fesi pomoci rtznych heuristickych metod navrhovanych
tak, aby bylo v "rozumném” (polynomialnim) ¢ase co nejcastéji nalezeno vyhovujici
feseni, které je ale jen malokdy nejlepsi mozné. Heuristiky se obvykle nesrovnavaji
s algoritmy pro hledani optimalniho feseni, ale porovnavaji se mezi sebou s cilem na-
lézt nejlepsi z nich. Kritériem kvality takovych algoritmiu jsou predevsim praktické
zkusenosti pii jejich pouzivani. PTi vypoctu bisekéni $itky dosahuji v praxi nejlep-
sich vysledki heuristiky zalozené na simulovaném zihani a Kernighan-Lin heuristika.

Jejich zakladni principy budou proto objasnény v nasledujicich odstavcich.

2.3 Kernighan-Lin heuristika

KL-okoli KL-N(Fp) rozdéleni Py = (Xo, Yo) je mnozina rozdéleni { P; = (X;,Y;)}, kde
X; a Y; jsou sjednoceni dvou disjunktnich mnozin: X; = FX U RX Y = F¥ U RY.
Necht @ € RX |, a b € R | jsou uzly, jejichZ prohozenim bychom doséhli nejvétsiho
zmenseni (prip. nejmensiho zvétient, jestlize zmenseni nelze dosahnout) bisekéni sitky

bs(P;—1). Rekurzivni predpis pro vytvoreni P; z rozdéleni P;_; je nasledujici:



FX =0 Fy =10

Ry = X RY =Y,
F =P~ 0 {b} FY =rY uda}
RY = R, — {a} R =R, — {0}

Pocet rozdéleni v okoli KL-N(P) je |V|/2. Kernighan-Lin heuristika je pro dané

pocatecni rozdéleni P popsana nasledujici procedurou:

procedure KernighanLin(P);
begin
() = nejlepsiRozdéleniKLN(P);
while bs(Q)) < bs(P) do begin
P =aQ;
() = nejlepsiRozdéleniKLN(P);
end;
KernighanLin = P;

end;

Funkce nejlepsiRozdéleniKLN(P) vraci rozdéleni s nejmensi bisekéni sitkou z KL-N(P).

2.4 Simulované Zihani

Simulované zihani neni jen jednou z metod pro nalezeni minimalni bisekce grafu, ale
jedna se o ¢asto pouzivanou obecnou metodou pro feseni slozitych optimaliza¢nich

uloh. V chovani této heuristiky hraje dulezitou roli ochlazovaci plan.

Ochlazovaci plan CS délky L je posloupnost [C'Sy,CS,,...,CSy] pravdépodob-
nostnich funkei, kde C'S; : Z — (0,1). Mnoho implementaci simulovaného Zihani
pouZiva ochlazovaci pléan definovany CSi(z) = kye™/*T® kde T(t) je "teplota”
v kroku ¢, ky a ko jsou konstanty.

Predpokladejme, Ze algoritmus probéhne v ¢(n) krocich, ¢(n) je polynomialni
v zavislosti na n. Dale predpokladejme, Ze uzly v mnozinach X, Y jsou ocislované
1,2,...,n/2.Vpoli RX resp. RY je uloZeno g(n) nadhodné vybranych hodnot - indext
uzlt z mnozin X, resp. Y. Pole RV obsahuje ¢g(n) ndhodnych hodnot z intervalu
(0,1). VSechny uvedené ndhodné veli¢iny generujeme s rovnomérnym rozdélenim, to
znamena, ze pravdépodobnost vygenerovani hodnoty mensi nebo rovno p z intervalu
(0,1) je rovna p. Algoritmus simulovaného zihani je pro dané pocatecni rozdéleni P

popsan nasledujici procedurou:



procedure SimulovanéZihani( P);
begin
t=1;
while ¢ < ¢(n) do begin
Q = swap(P, RX[t], RY[t]);
delta = bs(Q) - bs(P);
if (delta < 0) or (RV[t] < C'S[t](delta)) then P = @;
t=1+41;
end;
SimulovanéZihani = P;

end;

Funkce swap prohodi uzel s indexem RX[t] z mnoZiny X s uzlem s indexem RY'[t]
z mnoziny Y. Ukonceni algoritmu nemusi byt vazano vzdy jen na predem dany pocet
iteracnich krokt. Dal$i moznosti je napt. ukonceni v pripadé, ze v m po sobé jdoucich

krocich nedoslo ke zlepseni bisekéni sirky.



Kapitola 3

Mob heuristika

Vlastnosti Kernighan-Lin heuristiky a simulovaného zihani byly podrobné rozebrany
v ¢lanku [2]. Vysledkem téchto analyz bylo zjisténi, Ze Kernighan-Lin heuristika
patii do tfidy P-uplnych a simulované zihani do tifidy P-tézkych problému. To zna-
mend, %e obé heuristiky patii do kategorie Spatné paralelizovatelnych algoritmu [3].
V ¢lanku [2] byla také navrZena novéa, tzv. mob heuristika. Ta obsahuje nékteré rysy

predchozich heuristik, odlisuje se ale dobrou paralelizaci.

3.1 Definice mob heuristiky

Mémen = |[V|,m < n/2 a Py = (Xo, Yo). Mob-N(Fy, m) je mnoZina vSech rozdéleni
ziskanych prohozenim m uzlt z mnoziny Xy s m uzly mnoziny Ys. Dvé mnoziny uzlu
velikosti m vyménované mezi Xg a Yy nazyvame mob. Mob je optimalni, jestlize
zaména zpusobi nejvétsi zmenseni bisekce.

Pro dané rozdéleni P = (X,Y), dvé nahodné zvolena redlna ¢isla r,, r, z inter-
valu (0, 1) a velikost mobu m je algoritmus A(P, m,r,,r,) pro nalezeni nejlepsiho
rozdélent z mob-N( P, m) nasledujici:

Pro kazdy uzel v nalezneme zisk(v, P), ktery je roven zméné bisekéni sirky, pokud
bychom samotny uzel v prehodili na druhou stranu. Zisk(v, P) je kladny, pokud by
doslo ke zmenseni bisekéni sifky. Zavedeme X (g) = {v € X|zisk(v, P) > g} Zvolime
gz tak, ze |X (g, + 1)] < m < |X(g:)|. Necht m, = |X(g,)|. Dale oéislujeme uzly
v X(g;) ¢isly 0 az m, — 1. Do mobu velikosti m je vybran uzel i, jestliZe plati, ze
hodnota (i 4+ 7, - my;) modulo m, je mensi nez m. Analogicky postupujeme i pro
mnozinu Y.

Mob plin M délky L je sekvence [my, ..., mp_1] takova, ze

n/2>mg>...>mp_q.

Podrobnéji bude mob plan rozebran v nasledujici sekei.



Mob heuristika zacina s libovolnym pocateénim rozdélenim Fy. Dale je pouzito algo-
ritmu A( Py, mo, z0, 740 ) k nalezeni nejlepsiho rozdéleni Py z mob-N(Fy, myg). Jestlize
je bs(P1) < bs(Fy), hledani opakujeme v mob-N( Py, mg), jinak je nasledujici rozdéleni
hledano v mob-N( Py, m) za pouZiti algoritmu A(Py, my,rz1,r,1). Hledani nového
rozdéleni je jeden iteracni krok. Mob heuristika konéi vybranim posledni hodnoty

my,_1 z mob planu nebo po pevné stanoveném poctu iteracnich kroki.

3.2 Mob plan

Cely algoritmus je zalozen na prohazovani dvou mnozin uzli - mobu mezi obéma
polovinami rozdéleného grafu. Velikost mobu v prubéhu algoritmu je urcéena pravé
mob planem. Ten ovliviiuje chovani velmi vyznamné a proto v zavislosti na pouzitém

mob planu hovorime o nasledujicich heuristikéach:

Linearni heuristika - pouZiva mob plan, pro jehoz prvky plati:

m; = [(1 — £)mo] i=0,1,...,L—1
Exponencialni heuristika - pouziva mob plan, pro jehoZ prvky plati:

1_# i

mi:Lmé L_l)J 1=0,1,....L—1
Linearni i exponencialni mob plan je jednoznac¢né urcen parametry L, mg. Kombi-
novany lin-exp mob plan je definovan navic parametrem c, ktery urcuje pocet prvku
linearni ¢asti mob planu.

Kombinovana heuristika - pouZiva mob plan, pro jehoZ prvky plati:

m; = [(1 — £)mo] i=0,1,...,c—1
L—i—1 )
m; = |q = | i=cc+1,....L—1

q= (1 o czl)mo

600

500 q

400 -

200 -

100 -

Obrazek 3.1: Kombinovany mob plan, L = 10, m¢=600, c=4
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Kapitola 4

Paralelni algoritmus

4.1 Definice zakladnich pojmu

Procesorem bude v néasledujicim textu oznacovan virtudlni procesor, ktery je v im-
plementaci reprezentovan jednim procesem. Nékolik virtudlnich procesori tedy muze
bézet na jednom fyzickém procesoru. Pocet procesort bude oznacovan p, procesory
budou ¢islovany 0,1,...,p— 1.

Vsesmeérové vysilani (broadcast) je zptuisob komunikace, kdy jeden procesor posila
stejnou zpravu vSem ostatnim procesorum.

Necht @ je zadana binarni asociativni operace v doméné hodnot D a méjme vstupni
pole A= Ay, Ay, ..., A, , n> 1, hodnot z D.

Paralelni redukce pole A je hodnota S = A; @ --- @ A,.

Prefixovy soucet pole A je pole B s prvky By, By, ..., B,, kde B; = A &...& A,
Postfixovy soucet pole A je pole B s prvky By, Bs,...,B,, kde B, = A;&---® A,.
Paralelni casova slozitost vsech téchto tii operaci na EREW PRAM a vétsiné distri-
buovanych paralelnich poé¢itaci s p procesory je T'(n,p) = O(n/p +logp). Proto pro
p=Q(n/logn) je T(n,p) = O(logn).

Podrobnéji jsou uvedené terminy rozebrany v [3].

4.2 Volba vhodné topologie

Jak plyne z definice heuristiky, kazdy uzel grafu G musi mit informaci o tom, na
kterou stranu patii jeho sousedé. Pii nahodném rozdéleni uzlu na jednotlivé procesory
(a zvlasté pak pii vétsim stupni grafu k) je velmi pravdépodobné, Ze se sousedé
daného uzlu budou nachazet na vétsim poctu procesortu. Bézné je pocet procesoru

VR o . . Civr o
p mnohem mensi nez pocet uzli n a tak je na jednom procesoru vétsi pocet uzla,

které musi komunikovat se vSemi svymi sousedy. Komunikace mezi procesory se tedy

11



blizi komunikaci "kazdého s kazdym” a proto se jevi zvolena topologie uplného
grafu jako velmi vyhodna. Dal$im divodem pro jeji volbu byla snadna implementace

v prostredi PVM.

4.3 Mapovani uzli grafu na procesory

Pti paralelizaci ulohy je velmi dilezité ji spravné rozdélit na casti, které jsou pak
zpracovavany jednotlivymi procesory. Vhodnym rozdélenim - mapovanim muzeme

docilit vyrazného zlepseni algoritmu.

Cilem tohoto algoritmu je nalézt minimalni bisekci obecného grafu, ktery neni ni-
jak presnéji specifikovan. Pfi mapovani uzlu na procesory tudiz nebylo mozno vyjit ze
znalosti grafu a proto bylo navrzeno mapovani minimalizujici alespon meziproceso-
rovou komunikaci. Ta obsahuje predevsim zpravy s informacemi, v které poloviné se
nachazi uzly daného procesoru. Jde tedy o vétsi pocty 1-bitovych hodnot. Poradi bit
v paketu odpovida lokalnimu oc¢islovani uzlt na kazdém procesoru a tak je mozno
pii komunikaci prenaset jen vlastni 1-bitové hodnoty a mapovanim je jednoznacné
dano, o jakém bodu dany bit informuje. Mapovani s témito vlastnostmi je mnoho,

s ohledem na jednoduchost implementace bylo vybrano cyklické mapovani.
Je-li p pocet procesori, pak i-ty uzel na j-tém procesoru je uzel ¢islo
fili,j)=1i-p+J
Naopak, je-li z ¢islo uzlu grafu, pak tento uzel je ulozen v procesoru
fa(x) = @ modulo p
jako lokalni uzel c¢islo

Ja(z) = |=/p]

4.4 Popis algoritmu

Paralelni algoritmus je rozlozen do jednoho hlavniho a p vypocetnich procesu. Nejdrive
je aktivni hlavni proces, v némz dojde ke zpracovani vstupnich parametru, vytvoreni
komunikac¢ni a vypocetni topologie a rozeslani dat vypocetnim procesum. Ty pak
provadi vlastni paralelni vypocet. Hlavni proces ¢ekéd na ukonceni vypocétu a poté

prijima vysledky, které pozadovanym zptusobem zpracuje.

12



Hlavni proces :

1. begin
2. nacteniParametri;
3. vygenerovaniGrafu;

4. rozdéleniDat AZaslaniVypProcestm;
Vypocetni proces (provadéno na p procesorech paralelné) :

5. begin

6. prijemDatZHIProcesu;

7. vygenerovaniPocatecnihoRozdéleni;
8. bs = bisekéniSitka;

9. nr = aktualniRozdélenti;
10. m = mobPlan.dalsiHodnota;

11. while m > 0 do begin

12. vypocetZiskuKazdéhoUzlu;

13. stanoveniMnozinyKandidatiNaProhozeni;
14. vybraniUzluKProhozeni;

15. prohozeniUzlu;

16. b = bisekéniSiika;

17. if b < bs then begin

18. bs = b;

19. nr = aktualniRozdélenti;

20. end else m = mobPlan.dalsiHodnota;
21. end;

22. zaslaniVysledkuHIProcesu(bs, nr);
23. end.

Hlavni proces :

24. prijemVysledkuOdVypProcesu;
25. zpracovaniVysledki;
26. end.

13



4.5 Detailnéjsi rozbor nékterych kroku

4.5.1 Generovani pocatec¢niho rozdéleni

Vygenerovani pocatecniho rozdéleni (fadek 7) je mozné provést nékolika zpusoby.
V pripadé nahodného generovani by tato operace musela byt v hlavnim procesu a
vsechny procesory informovany o vsech uzlech. Druhy zpusob, ktery byl zvolen i1 pro
tento algoritmus, definuje funkci fi(x), kterd pro zadany uzel x vraci jeho pozici
(stranu 0 nebo 1). Funkei, které rozdéli mnoZinu uzli na dvé stejné velké Casti,
existuje mnoho, v nasem pripadé byla pouzita:
fa(z) = | 2]
Generovani poc. rozdéleni timto zpusobem ma tu vyhodu, Ze neni zapottebi zadna

meziprocesorova komunikace.

4.5.2 Vypocet bisek¢ni sirky

P1i vypoétu bisekéni sitky (fadky 8, 16) se nejdiive na kazdém procesoru zjisti pro
kazdy jeho uzel, kolik méa sousedu v opacné poloviné grafu, a tyto hodnoty se sectou.
Vysledky jsou pak pomoci paralelni redukce secteny. Kotrenovy procesor redukce
(procesor 0) vysledny soucet vydéli 2 (protoze kazda hrana byla zapoé¢itana dvakrat)

a vysledek zasle pomoci vSesmérového vysilani ostatnim procesortm.

4.5.3 Vypocet zisku kazdého uzlu

Zisk uzlu je hodnota, o kterou by se zmensila bisekéni $itka, pokud bychom tento
uzel presunuli do opa¢né poloviny grafu. Jeho vypocet (fadek 12) se provadi tak,
ze se zjistl pocet sousedu uzlu v opacné a ve stejné poloviné grafu, ve které dany
uzel lezi, a tyto hodnoty se odectou. Vypocet je proveden lokalné pro vsechny uzly

daného procesoru.

4.5.4 Vybér uzli k prohozeni pomoci globalni heuristiky

V zévislosti na tom, jak stanovime mnozinu kandidati na prohozeni (fadek 13) a
které potom prohodime (fadek 14), dostavame dalsi dvé varianty, které se 1isi prede-
vsim v narocich na komunikaci a také kvalitou vysledné bisekce. Leps$imi vysledky,
ale také vétsi meziprocesorovou komunikaci se vyznacuje globalni heuristika.

Jde o variantu, kdy je presné dodrzena definice mob heuristiky. Globalni je na-
zyvana proto, ze stanoveni mnozin kandidati a vybér uzla k prohozeni probiha glo-
balné, tzn. podle uréitého kritéria ze vSech uzla bez ohledu na to, na kterém proce-

soru jsou umistény. V dalsim textu bude vzdy popisovan jen postup pro mnozinu X
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rozdéleni P = (X,Y), pro mnozinu Y je postup analogicky.

Nejdrive je tieba urcit g, protoze tato hodnota jednozna¢né urcuje mnozinu kan-
didatt X(g,). Na kazdém procesoru je vytvoreno pole S o velikosti 2k + 1 s prvky
S_kyS—kt1s---, 5% (k je stupen grafu). Vysledek vypoctu zisku kaZzdého uzlu je po-
uzit jako index do tohoto pole, které je na pozici dané indexem zvyseno o 1. Nyni
je pro pole S v novém poli T' vypocitan postfixovy soucet, tudiz na pozici s inde-
xem ¢ je v tomto poli pocet uzlu, které maji zisk > 1. Nasleduje soucet téchto poli
pomoci paralelni redukce (sou¢tem dvou poli A a B se rozumi takova operace, jejimz
vysledkem je pole C' o stejné velikosti s prvky C; = A; + B;).

7 vysledného pole, oznac¢me jej T'SU M, kofenovy procesor paralelni redukce urci
hledanou hodnotu g¢,. Ta je rovna nejvétsimu indexu ¢, pro néjz plati T'SUM,; > m.
Nasledneé jsou hodnoty ¢,, TSUM,, a nahodné vygenerované celé ¢islo r, z intervalu
(0, TSUM,, — 1) zaslany vSesmérovym vysilanim vSem ostatnim procesorum. Vsem
je tedy znamo, ze X(g,) tvori uzly, které maji zisk > ¢, a ze pocet uzlu v X(g,) je
roven TSUM,,. Hodnota r, slouzi k ndhodnému vybéru m uzla z mnoziny X(g,).

Dalsi operaci je globalni o¢islovani uzltu v X(g,). Pro kazdy procesor i je treba
uréit hodnotu first’, ktera bude globalnim indexem v X'(g,) jeho prvniho uzlu z této
mnoziny. Standardnim fesenim tohoto problému by mohl byt vypocet prefixového
souctu zpusobem uvedenym v [3]. Po ukonéeni tohoto vypoctu by ale pottebna hod-
nota first’ byla uloZena na procesoru 1 — 1 a byla by tedy nutna jesté dodateéna
komunikace. Proto byl navrZzen zpusob, jak vypocitat paralelni prefix tak, aby hod-
nota first’ byla po ukonéeni vypoctu ulozend na procesoru i. Toto vylepseni je

vvvvvv

proto bude objasnéni provedeno na prikladu:

Predpokladejme, ze p =8, TSUM,, = 19. Hodnota T}, na procesoru i bude dale
oznacovana T;E. V tomto prikladé jsou hodnoty T;L, Tglm, cees Tgl postupné 1, 4, 3, 2,
6, 1, 0, 2. Prvni fazi je bézna paralelni redukce jen s tim rozdilem, ze procesory si
v pomocném poli pamatuji hodnoty, které jim od jinych procesorti béhem redukce

prisly. Situaci znazornuje obrazek 4.1.
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[
4 1 . 2
[i=== === === === === === === ===
Po P p2 Ps Pa Ps Ps p7

Obrazek 4.1: Prvni faze o¢islovani X'(g,)

Ve druhé fazi dochazi k siteni hodnot opa¢nym smérem. Béhem této faze obdrzi
kazdy procesor (kromé procesoru 0) jednu hodnotu a to pravé hledanou first' (pro
procesor 0 je first® = 0). Oznaéme pomocné pole na procesoru i jako TT* s prvky
TTETT, ..., TTi kde d = |log,(p — 1)]. V prvnim kroku zagle procesor 0 hodnotu
first® + T;JE + L TTY procesoru 27, Obecné v kroku j zasle procesor p® hodnotu
Jurst® + 17 + Z?:_g TT? procesoru pe"'?d_Hl, e =0-20=7+2) 1.26=+2)  p¥idem?
musi platit (e + 2<d_j+2)) < p, g =12,...,d+4 1. Cela situace je zachycena na
obrazku 4.2.

10=0+1+4+5
Krok 1

0
[e]s[6]

Krok 2

Krok 3 16=10+6 17=17+0

| 0 | 1 ” 5 8 |1o 16 |17 17 |
Po P P2 ps P4 Ps Ps p7

Obrazek 4.2: Druha faze oéislovani X (g, )

V okamziku, kdy procesor zna index svého prvniho kandidata v X(g,), muze
vzestupné ocislovat 1 své dalsi uzly z této mnoziny. Toto lokalni ¢islovani probiha az

pti nasledné operaci prehazovani uzlu (viz podsekce 4.5.6).
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4.5.5 Vybér uzli k prohozeni pomoci lokalni heuristiky

Pfi analyze meziprocesorové komunikace zjistime, Ze zdanlivé jednoducha operace
tecnost byla hlavni motivaci k vyvoji lokalni heuristiky. Cilem v globalni heuristice
je vybrat do X(g,) uzly s nejlepsim ziskem. Pokud pfedpokladame, ze vSechny tyto
"nejlepsi” uzly nejsou lokalizovany na jednom procesoru, ale nachéazi se rovnomérné
na vSech procesorech, je mozné komunikaci mezi procesory dramaticky snizit. Stejné
jako u globalni heuristiky, algoritmus bude popsan jen pro mnozinu X rozdéleni
P(X,Y), pro mnoZinu Y je postup analogicky.

Vybrani celkového poctu m uzltu lze zajistit tak, Ze zvolime m/p nejvhodnéjsich
uzlt z kazdého procesoru. Protoze vse ma byt pokud mozno lokdlni, je na kazdém
procesoru i uréena maximalni hodnota g’ tak, aby velikost lokalni mnoziny kandidat
X(g%) byla vétsi nebo rovna m/p. Vysledna mnozina kandidatii X je pak rovna
sjednoceni téchto lokalnich mnozin:

X =X°gp) U (gz) U U (g7
Stanoveni lokdlnich mnozin X*(g%) se provadi jako u globélni heuristiky jen s tim
rozdilem, Ze se neprovede globalni redukce poli se ziskem a hodnotu ¢’ si uréi kazdy
procesor lokalné.

Drobny problém vznika pii vybéru uzlu v pripadé, jestlize ¢isla m a p jsou nesou-
délné. Pak nékteré procesory musi vybrat |m/p| uzla, zbylé |m/p| + 1 uzlu. Aby
nékteré procesory trvale nevybiraly o jeden uzel navic, je volba provedena nahodné.
Procesor 0 vsesmérovym vysilanim rozesle vSem zbylym procesortim nahodné vygene-
rované celé ¢islo rp, z intervalu (0,p — 1). Kazdy procesor 7 si vypoéita hodnotu m’,
ktera udava, kolik uzlu se ma na daném procesoru prohodit, musi samoziejmé platit
m = Y00 m’. Tyto podminky splituje napf. m’ dané vztahem:

mt = L%(m — ((1 4+ rpz) modulo p) —1)| +1
Lokalné je kazdym procesorem ¢ vygenerovana také nahodna hodnota r z intervalu
(0,1), kterd je pak pouzita k vybéru uzli. Necht m’ = |Xi(g))|. Kazdému uzlu
z X(g) je piidélen index (celé éislo z intervalu (0,m! — 1)). Aby byl uzel s indexem

7 vybran, musi platit, ze hodnota (j + ' - m’) modulo m® je mensi nez m'.
Komunikace pii selekci uzlu timto zptsobem zahrnuje jen jedno vSesmérové vy-
silani jednoho ¢isla. Toto podstatné zjednoduseni je vyvazeno tim, Ze nemusi byt
k prohozeni vybrany ty nejvhodnéjsi uzly. Je tu ovsem jesté jeden rozdil. U globalni
heuristiky je vysledna bisekce nezavisla na poctu pouzitych procesori, u lokalni do-
stavame ruzné vysledky pro ruzné hodnoty p. S rostoucim p v mnoziné kandidata A
pribyva uzla, které by se tam pii globalnim vybéru nedostaly a tak se také zvétsuje

pravdépodobnost, Ze k prohozeni nebudou vybrany ty nejvhodnéjsi uzly.
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4.5.6 Prohozeni uzlu

Soucasti této operace (fadek 15) je také lokalni ocislovani kandidati na daném pro-
cesoru. Pred touto operaci je jiz znam index prvniho kandidata. Kazdy procesor
postupné probira vsechny své uzly. Pokud se jedna o kandidata, vzestupné jej ocis-
luje a presné podle kritéria z definice globalni prip. lokalni heuristiky jej prehodi nebo
neprehodi na opac¢nou stranu. Nakonec zasle informace o novém rozlozeni vsech svych
uzlu sousednim procesorum. Sousednim procesorem procesoru t je vlastnik alespon

jednoho uzlu spojeného hranou s libovolny uzlem procesoru 1.

4.6 Analyza sloZitosti algoritmu

Analyzou slozitosti paralelniho algoritmu rozumime zjistit zavislosti zakladnich ve-
licin (Cas, cena, zrychleni, efektivnost) na velikosti vstupnich dat (v nasem ptipadé
se jednd o pocet uzlu n, ptip. o pocet hran grafu n.) a poctu procesoru p. Nejde
o presné vyjadreni danych funkeci, ale o jejich asymptotické chovani.
Méjme funkece f,g: Nt — R*. Potom fikame, Ze funkce [ je stupné nejvyse O(g(n))
(zapsano f(n) = O(g(n)) ), jestlize

de€ R dng € Nt Vn > ng (f(n) <c-g(n)).
Funkce ¢ je v tomto pfipadé hornim odhadem asymptotického chovani funkce f. Pri
urcovani skalovatelnosti algoritmu bude treba i dolni odhad:
Funkce f je stupné nejméné Q(g(n)) (zapsano f(n) = Q(g(n))), jestlize:

de€ R dng € Nt Vn > ng (f(n) > c-g(n)).

Podrobnéji je tato problematika rozebrana v [3].

4.6.1 Paralelni cas globalni heuristiky
Paralelni ¢as je méren poctem kroku dvojiho druhu:
1. Vypocetni kroky (porovnavani, s¢itani, zaména, ...)
2. Komunikacni kroky (pfenos a vyména informaci mezi procesory)

Nejdfive urcime slozitost operaci, které jsou pouzity v pribéhu jedné iterace algo-
ritmu. Zavislosti budou vyjadrovany nejen na n a p, ale také na k, coz nam pozdéji

snadno umozni urc¢it slozitosti v zavislosti na poctu hran n.:
1. Vypocet bisekéni §itky na jednom procesoru: Ti(n,p, k) = O(k - %)

2. Paralelni redukce pti souctu bisekénich sivek: Th(n, p, k) = O(log p)
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3. Broadcast vysledné bisekeni sitky: Ts(n, p, k) = O(1)

4. Vypocet ziskt na jednom procesoru: Ty(n,p, k) = O(k - %)

5. Vypocet postfixového souctu pole se ziskem: Ts(n, p, k) = O(k)

6. Paralelni redukce pti souctu poli se ziskem: Tg(n, p, k) = O(k - log p)
7. Broadcast vyslednych hodnot: T7(n,p, k) = O(1)

8. Prvni faze ocislovani X' (g,): Ts(n,p, k) = O(log p)

9. Druhé faze ocislovani X (g.): To(n, p, k) = O(log p)
10. Piehozeni uzli na druhou stranu: Tio(n, p, k) = O(%)

Slozitost jednoho iteracniho kroku je souctem slozitosti uvedenych operaci:

Ts(nvpvk) = Tl(nvpvk) + Tz(n,p,k) +...+ Tm(n,p,k) = O(k ) 10gp +k - %)

Zbyva jesté odhadnout pocet iteraci. Nejhorsi pripad je ten, kdyz na zacatku jsou
v bisekci vsechny hrany a kazdou iteraci dojde ke zlepseni o 1 aZ na vyslednou nulovou
bisekéni sitku. Pricist by se mélo minimalné i L — 1 "nezlepsujicich” iteraci, které
jsou nutné k vybrani vsech hodnot z mob planu. Pokud hledame zavislost na n, je
ale horni odhad dan predevsim poctem hran grafu n.. V pripadé k-regularniho grafu

plati, Ze n. = k-n/2. Vynasobenim T touto hodnotou dostavame nasledujici vztah:
' n2
T (n,p,k) = O(kz “n- 10gp + kz : _)
p
Protoze n. = k -n /2, je moZzné pii vypoctu sloZitosti nahradit soucin k-n hodnotou n.:
2

T'(ne.p.k) = O(k - n. - logp + =)
p

Pii vyhodnocovéani viech dalsich veli¢in budeme piedpokladat, Ze k = O(1). Casové
slozitosti globalni heuristiky jsou pak rovny:
2

ﬂmmzmmbw+%»

2

ﬂ%mzomfmp+%>

Protoze jsou obé vypoctené slozitosti stejné, budou dalsi velic¢iny vychézejici z para-

lelntho ¢asu vyjadfovany jen zavislosti na n a p.
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4.6.2 Paralelni ¢as lokalni heuristiky

Pro vypocet paralelniho ¢asu lokalni heuristiky je podstatné, Ze se neprovadi paralelni
redukce pii souctu poli se ziskem (operace 6) a tak slozitost vyjadrena i v zavislosti

na stupni grafu k£ vyjde jednodussi:

2

T)(n,p, k) = O(k -n-logp + k* - %)

Pokud opét uvazujeme k = O(1), je casova sloZitost lokalni heuristiky:

2

n
Ti(n,p) = O(n -logp + —-)
Protoze jsou casové slozitosti globalni i lokalni heuristiky stejné, budou dalsi veli¢iny
vychazejici z paralelniho ¢asu pocitany bez rozliseni téchto heuristik.
4.6.3 Vypocet ceny

Cena algoritmu C'(n, p) je definovana:

C(n,p)=p-T(n,p)
Po dosazeni za T'(n, p) dostavame vyslednou cenu:

C(n,p) = O(n - p-logp+n?)

4.6.4 Vypocet zrychleni

Pro vypocet zrychleni algoritmu je nutné znat sloZitost sekvenéniho feseni SU(n).

Zrychleni S(n,p) je pak dano vztahem:

SU(n)
T'(n,p)

V sekven¢nim feseni neprobiha samoztejmé zadna komunikace a tak z 10 operaci

S(n,p) =

uvedenych pri vypoctu slozitosti globalniho feseni zbydou jen operace 1, 4, 5, 10.

Slozitost sekvencéniho algoritmu je tedy:

T(n) = O(n?)
Zrychleni je pak rovno:
O(n? pen
S(n,p) = () — = O(
O(n -logp+ ) p-logp+n
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4.6.5 Vypocet efektivnosti

Efektivnost algoritmu je dana vztahem:

~ SUn)  S(n,p)
Bln.p) = C(n,p)  p

Po dosazeni dostavame:
n

E = O(—————
(n,p) 0(p'10gp+n

)

4.6.6 Skalovatelnost algoritmu

Skélovatelnost algoritmu nam dava odpovéd na otazku, jakd je optimalni velikost
vstupnich dat n pro zadany pocet procesort p, pfip. obracené, kolik procesoru zvolit
pro zadana vstupni data tak, aby procesory byly optimalné vyuzity. Problém lze
formulovat i takto: Jak je tfeba pti zméné jednoho parametru (n nebo p) upravit ten
druhy, aby zustala zachovana efektivnost algoritmu 7 Cilem je tedy urcit vztah mezi
n a p, aby platilo F(n,p) = O(1). Podrobnéji je tato problematika rozebrana v [3].
V nasem pripadé tedy musi platit:
n

— = konst
p-logp+n

Jednoduchou tpravou tohoto vztahu lze dostat primo vysledné zavislosti:

n

)

Nopt = QUp - logp) Popt = O(IOgn
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Kapitola 5

Reprezentace a generovani grafu

5.1 Reprezentace grafu

Reprezentace grafu v hlavnim a ve vypocetnim procesu nejsou stejné. Tato odlisnost
plyne predevsim ze zcela jinych pozadavku na datové struktury reprezentujici graf
v dané situaci. Zatimco pri pocitani bisekce ve vypocetnim procesu je nutno znat
predevsim okoli zadaného uzlu, pfi generovani grafu v hlavnim procesu je nejdilezi-
téjsi informace o existenci zadané hrany. 7 tohoto hlediska je urcité nejvhodnéjsim
Fesenim matice sousednosti, kde pristup k pozadované hrané ma konstantni casovou
slozitost. Problém nastava s pamétovou narocnosti matice pro grafy s velkym poctem
uzlu, navic pokud se jedna o ridké grafy, je toto reseni znacné neefektivni. Pro roz-
sahlé grafy je tedy i pfi generovani pouzito feseni z vypocetniho procesu, kdy mame
pole uzlt a kazdy uzel vlastni seznam svych sousedu. To je idealni feseni pro vypocet
bisekéni $itky a vypocet zisku, pfistup k hranam pfi generovani grafu vsak probiha
s linearni casovou slozitosti. Grafy se ale generuji jen za ucelem ziskani vstupnich
dat pro heuristiku, méfeni casu zacina az po jejich rozeslani do vypocetnich pro-
cesu a tak toto pomalejsi feseni nema zadny vliv na vykon heuristiky. Uvedené pole
se seznamy sousedu je reprezentovano objektovou strukturou, kterd prostrednictvim

svych metod umoznuje stejny styl prace jako s matici sousednosti.

5.2 Generovani k-regularniho grafu

Pro testovani bylo nutné navrhnout a implementovat algoritmus generujici k-regularni
grafy, které tvori vstupni data. Algoritmus by mél generovat grafy s n uzly podle
definice uvedené v sekci 2.1, tedy kazdy uzel inciduje presné s k& hranami, pficemz
mnozina sousedu je ndhodna a nejsou dovoleny vicenasobné hrany. Vyjimku tvori
pripad, kdy n a k jsou lichéa ¢isla, v tomto pfipadé ma jeden uzel stupen k—1. Posled-

nim parametrem algoritmu je hodnota r, kterda udava maximalni pocet netispésnych
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pokusti pri pridavani jedné hrany. Vysledny graf je ulozen ve dvojrozmérném poli
M S[n][n], které predstavuje matici sousednosti. Pro vypocet je nutné pomocné pole

Uln], jehoZ prvky jsou dvojice ¢isel:

record {
int id;
int k;

end;

Prvky pole nesou informaci o jednotlivych uzlech, 1d udava ¢islo uzlu, k£ jeho aktualni
stupen. Pt inicializaci se provede nastaveni vSech prvki pole Uli].id = ¢, U[i].k = 0,
vynulovani vsech prvk matice sousednosti a inicializace pomocné proménné s na
hodnotu n.

Pridani jedné hrany probihda tak, Ze se ndhodné vyberou dva ruzné indexy i, j
z intervalu (0,s — 1) tak, aby mezi uzly Ul[i].id a U[j].1d neexistovala hrana. Tato
hrana se vytvori a zvysi se o 1 hodnoty U[i].k a U[j].k. Pokud je U[i].k resp. U[j].k
rovno k, provede se zaména prvku Uls — 1] s prvkem U[i] resp. U[j] a hodnota s
se snizi o 1. Tak je zajisténo, ze v poli U na pozicich 0,1,...,s — 1 jsou vzdy jen
prvky reprezentuji uzly se stupném mensim nez k a na pozicich s, s +1,...,n —1
jsou prvky reprezentujici uzly se stupném k. Graf je cely vygenerovan, jestlize s = 0
nebo jes=1a U[0l.k=k — 1.

Tento zpusob generovani je velmi efektivni pro fidké grafy. Se stoupajicim stup-
ném grafu muze ke konci generovani dochazet k tomu, ze pocet pokusti na ndhodné
zvoleni dvou uzli nespojenych hranou bude prilis velky. Ovsem i v fidkych grafech
muze ke konci generovani nastat situace, kdy hranu uvedenym zptisobem nelze pridat.
Priklad je uveden na obrazku 5.1, kde je znazornéna mozna situace pri generovani

grafu s parametry n =8 a k = 3.

Uzly se stupném k Uzly se stupném k - 2
Vo v, v, Vs
- .
¢ °
Vi V3 Vs V7

Obrazek 5.1: Problémova situace pti pridavani hrany
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Je vidét, Ze jen uzly vg, v7 maji stupen mensi nez k. Jsou vsak spojeny hranou a
tak jiz do tohoto grafu neni mozné zadnou hranu pridat. Pritom ale zadany graf jesté

neni vygenerovan. Nastésti jde tato problémova situace pomérné snadno vytesit.

Pokud jsou v r pokusech za sebou vygenerovany jen dvojice uzli, mezi které hranu
pridat nelze, provedeme s posledni dvojici uzla v,, v, nasledujici operaci. Nalezneme
dva jiné uzly v,, v, se stupném k spojené hranou tak, aby neexistovaly hrany mezi
vy a v, @ mezi vy, a vy, Dalsim krokem je zruseni hrany (v,,v;) a pridant hran (v,, v,)
a (vy,vp). Stupen uzlt v, a vy tak zustavava zachovan k a do grafu je ptridana jedna
hrana (stupen uzlu v,, v, je zvysen o 1). Situace z minulého obrazku by tedy mohla

byt vyresena takto:

Uzly se stupném k Uzly se stupném k - 1

\A v, V6= Vg

<
N

I

<
=

_><______ '

¢
[P/

Vi, V=V,

<
w

<
w

v

Obrazek 5.2: Reseni predchozi problémové situace

7, obrazku je vidét, Ze sice byla pfidana hrana, ale nastala také nova problémova situ-
ace a proto by k dokonceni generovani zadaného grafu bylo tfeba popsanou operaci

prerovnani hran jesté jednou zopakovat.

5.3 Generovani grafu s ”azkym mistem”

Graf s "zkym mistem” byl pouzit pro testovani uspésnosti heuristik. Pro tento typ
uloh bylo nutné vygenerovat graf, ktery ma malou, v nasem pripadé nulovou, bisekéni
sitku. To jde velmi snadno udélat napt. tak, Ze z k-regularniho grafu odstranime
hrany mezi lichymi a sudymi uzly. Graf se tak rozpadne na dvé ¢asti - v prvni jsou
hranami spojené jen sudé uzly a v druhé jen liché. Mezi obéma castmi nevede zadna
hrana a bisekéni sitka tohoto grafu je tudiz nulova. Odebranim poloviny hran jsme
ale snizili prumérny stupen uzlu grafu na polovinu. Abychom tedy dostali graf, jehoz
uzly maji prumérny stupen k, je nejdrive nutné vygenerovat algoritmem z predchozi
podkapitoly k-regularni graf se stupném 2-k a teprve potom provést uvedené odebrani

hran.
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Kapitola 6
Implementace algoritmu

Algoritmus uvedeny v predchozi kapitole byl i se vS§emi svymi variantami implemen-
tovan v jazyce C++ s vyuzitim knihovny funkei systému PVM. Implementace byla

provedena presné podle algoritmu uvedeného v sekei 4.4 a proto zde budou popsany

vvvvvv

6.1 Nejdulezitéjsi datové struktury a tridy

Zakladni tfidou, reprezentujici jeden vypocetni proces, je GraphPartProcC. Hlavni
metodou, kterd vypocet obsahuje v té podobé, jak byl popsan v sekci 4.4, je metoda
run(). 7 ni jsou volany dalsi metody této tiidy predstavujici diléi kroky algoritmu.
V nasledujicich odstavcich budou popsany vsechny instan¢ni proménné majici roz-

hodujici vyznam pro funkci algoritmu.

6.1.1 Implementace bitovych poli a paketi

Proménné pointSideP, sendPackP, recvPackP, resultPackP jsou ukazateli na in-
stanci tridy BitPacketC'. Tato trida reprezentuje bitové pole, z-ty bit lze nastavit
na hodnotu 0 resp. 1 metodou reset(int ) resp. set(int x). Oproti klasickému bito-
vému poli je BitPacketC rozsiten o hodnotu, ktera je pouzivana jako adresa (pro jeji
nastaveni resp. zjisténi slouzi metoda setAddr(int addr) resp. addr()). Instance této
tridy jsou totiz témi strukturami, v kterych jsou pri meziprocesorové komunikaci ulo-
zeny informace o tom, v které poloviné se nachazi uzly daného procesoru a adresa je
jednoznac¢nym identifikatorem odesilajicitho procesoru. Proménna sendPackP slouzi
k odesilani téchto informaci, které jsou druhou stranou prijimany do proménné re-
cvPackP. V proménné resultPackP je ukladano prozatimni nejlepsi feseni. Vyznam
jednotlivych bit byl popsan v sekci 4.3. Proménna pointSideP neni vyuzivana jako

packet, ale jako klasické bitové pole. Jsou zde uchovavany informace o tom, do které
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poloviny patii dany uzel. Na tuto instanci vlastni ukazatel vSechny uzly procesoru
a tak je zajisténo, Ze kazdému uzlu jsou k dispozici informace o vech ostatnich a

pritom jsou tyto informace na kazdém procesoru ulozeny jen jednou.

6.1.2 Implementace grafu

Graf (G je ve vypocetnim procesu reprezentovan instancemi tridy PointC. Ukaza-
telem na pole téchto instanci je proménna pointPP. Ve tridé PointC je instan¢ni
proménnou pole neibourP o velikosti k, ve kterém jsou ulozené ty uzly grafu, se kte-
rymi je uzel reprezentovany danou instanci spojen hranou. Pocet téchto sousednich

uzlt je v instanc¢ni proménné neibourNum.

Metoda side() vraci, do které poloviny grafu uzel nalezi. Navratovou hodnotou
metody bw() je prispévek (pocet hran), kterym uzel pfispiva do vysledné bisekce,
viz. podsekce 4.5.2. Zisk uzlu vraci metoda countGain(). Popis vypoctu zisku je

podrobnéji popsan v podsekei 4.5.3.

6.1.3 Implementace mob planu

Mob pléan je reprezentovan proménnou schedule P. Jde o proménnou typu ukazatel na
instanci t¥idy ScheduleC'. Tato tiida je abstraktnim predkem vsech t¥id implementu-
jicich mob plan. Metoda nextValue() slouzi k ziskani dalsi hodnoty mob planu. Typ
mob planu je dan virtualni funkel func(). Tato metoda je ve tiidé ScheduleC tzv.
¢istou virtualni funkei (viz. [11]) a implementovana je az ve t¥idach LinearSchedu-
leC', ExponentialScheduleC', LinFrpScheduleC', které jsou potomky tridy ScheduleC
a predstavuji po radé typy mob planu uvedené v sekci 3.2. Volba mob planu se pro-
vadi p1i inicializaci vytvorenim instance prislusné tridy a pri dalsim pouzivani se bez
jakéhokoliv rozlisovani typu mob planu pracuje s uvedenou proménnou scheduleP.
Toto Teseni vyuzivajici polymorfismu také umoznuje velice snadné vytvoreni dal-
stho mob planu - staci jen vytvorit nového potomka tridy ScheduleC' a predefinovat

virtualni metodu fune().

6.1.4 Implementace poli se ziskem

Pi globalnim odislovani mnoziny kandidata bylo nutné implementovat dvé (operace
se provadi zvlast pro kazdou polovinu grafu) pole se ziskem. Tato dvé pole reprezen-
tuje instance tfidy GainC'. Nabizi se otazka, pro¢ nebyla navrzena t¥ida reprezentu-
jici jen jedno pole a pouzity dvé jeji instance. Je to proto, Ze pri paralelni redukei
jsou obé pole zasilana pomoci jedné komunika¢ni operace a tak bylo vhodné z obou

poli vytvorit jednu souvislou datovou oblast. Trida obsahuje metody pro inicializaci
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poli, pro pfistup k prvkum pomoci indexu z rozsahu —k ...k, vypocet postfixového
souctu, soucet poli, a tak 1 pfi implementaci mohla byt pouzita témér stejné jako

odpovidaji pole pfi popisu algoritmu.

6.2 Uzivatelské rozhrani

Vypocetni proces je predstavovan programem bisekp, hlavnimu procesu odpovida
program bisekm. Program bisekp nema zadné parametry a je automaticky spous-
tén systémem PVM. Vypocet se spousti programem bisekm a jeho parametry jsou

v uvedeném poradi nasledujici:
® p - pocet procesortu

e 1 - pocet uzlu grafu

k - stupen grafu

L - délka mob planu
e mg - pocateéni velikost mobu

o ¢ - typ heuristiky, 0 = globalni linearni, 1 = globalni exponencialni, 2 = glo-
balni kombinovana, 4 = lokalni linearni, 5 = lokalni exponencialni, 6 = lokalni

kombinovana

e parl - generovany graf - nezaporna celociselna hodnota pouzita pro inicializaci

generatoru nahodnych c¢isel pti generovani grafu

e ¢ - ma vyznam jen pro kombinované heuristiky, udava pocet kroku linearni

casti mob planu

6.3 Systém PVM

PVM je softwarovy systém, ktery umoziuje pouzit pocitacovou sit (dokonce hete-
rogenni) jako jeden velky paralelni pocitac. Na jednom systému PVM lze vytvorit
nékolik virtualnich paralelnich pocitact, pficemz jejich pocet neni zavisly na poctu
fyzickych strojii v pocitacové siti. Pro vytvareni programu urcenych ke spusténi na
téchto virtualnich pocitacich je uréena knihovna funkei, které zpristupnuji operace
potrebné pti paralelnim programovani. Jde predevsim o vytvareni a ruseni paralelni
procest, jejich vzajemnou komunikaci a synchronizaci. Dalsi informace jsou uvedeny

v [6].

27



6.4 Vypocetni prostiredky pouzité pri testovani

Prvnim systémem, na kterém probihalo testovani, byla sit pracovnich stanic s ope-
racnim systémem Linux. Kazda ze stanic byla osazena procesorem Pentium Pro
200 MHz a paméti RAM 64 MB. Stanice byly propojeny siti Ethernet (100 Mbit).

(ast nloh byla také otestovana na poéitaci IBM SP-2 s operaénim systémem
AIX 4.1. Tento pocitac je tvoren nékolika uzly propojenymi specialni siti. Instalace
v priubéhu méreni obsahovala 23 uzlu - 1 s procesorem POWER 2, 8 s procesorem
P2SC a 14 s novéjsimi procesory P2SC. Celkovy diskovy prostor byl asi 180 GB,
celkova pamét RAM méla kapacitu 6 GB.

Nejmarkantnéjsi rozdil oproti linuxovému systému je pravé ve zminované propo-
jovaci siti. Jedna se o vysoce vykonny prepinac (High Performance Switch), ktery je
schopen prenéaset data mezi kterymikoliv uzly rychlosti az 40 MB/s. Pfepinac je slo-
Zen z nékolika kiiZovych prepinacti 4x4 a uvedena §itka pasma 40 MB/s je kapacitou
(v kazdém sméru) jedné propojovaci linky mezi témito kitZovymi prepinadi.

Dalsim rozdilem, predevsim ve stylu prace, je samotné spousténi iloh na nékterych
uzlech. To je umoZnéno prostiednictvim planovace (Load Leveler), ktery se podle
zadanych pozadavku automaticky postarda o pridéleni procesort a spusténi tlohy

v prislusném médu. Podrobnéjsi informace o pocitac¢i IBM SP-2 jsou uvedeny v [7].

Pro plné vyuziti tohoto hardwarového vybaveni bylo nutno pouzit specialni verzi

systému PVM (PVMe) od firmy IBM.

6.5 Meérené velic¢iny pri testovani
Vysledkem jednotlivych méteni byly tyto zakladni veli¢iny:
e Realny cas rt
o Virtualni cas vt
o Bisekeni sitka bw
o Pocet iteraci it

Realny ¢as udava celkovou dobu, po kterou vypocet probihal. Do tohoto ¢asu
nejsou zapocitany casy potfebné na pocatecni rozeslani dat vypocetnim procestim
a zpétné zaslani vysledki. Pro zadany graf by tyto hodnoty mély byt vzdy stejné,
v praxi jsou vSak vyrazné ovlivnény momentalnim vytiZenim propojovaci sité a tak
by pii jejich zahrnuti do vysledného ¢asu mohlo dojit ke zkresleni ¢asu vlastniho

vypoétu. Cas je méFen v hlavnim procesu tak, jak to ukazuje obrazek 6.1.

28



Virtualni ¢as je skutecny cas, ktery byl spotiebovan procesorem na vypocet. Je
méfen v kazdém vypodetnim procesu (viz obrazek 6.1) a jeho vysledna hodnota je

maximem ze vsech namérenych hodnot.

Hlavni proces
begin
Zaslani dat vypocletnim procestm
Synchronizace v3ech procesu 1
——— ZacCatek mé&f¥eni redlniho c&asu

Vypocetni proces
begin
P¥ijem dat z hlavniho procesu
Synchronizace v3ech procesu 1
Zacatek mé&feni virtudlniho Casu ——p
\
rt Vypo&et | vt
\
Konec méfeni virtualniho ¢asu ——
Synchronizace v8ech procesa 2
Zaslani vysledkt hlavnimu procesu
end.

Synchronizace v3ech procesu 2
Y Konec méreni redlného cCasu

P¥ijem vysledklt od vypocCetnich procestm
end.

Obrazek 6.1: Mérfeni realného a virtualniho ¢asu
Pocet iteraci je pocet pruchodu cyklem while (viz popis algoritmu, sekce 4.4).
Tato hodnota je pfimo tmérna virtualnimu casu. ale narozdil od néj je nezavisla na

systému, na kterém probihalo méreni.
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Kapitola 7
Vysledky a jejich vyhodnoceni

Pokud nebude explicitné uvedeno jinak, znamena to, ze vSechna méreni byla pro-
vadéna s globalni heuristikou. Symbol GL oznacuje globalni linearni, GE globalni
exponencialni a GCe globalni kombinovanou heuristiku. Proménna ¢ v symbolu GCe
odpovida stejné proménné, kterd byla pouzita pii definici kombinované heuristiky
v sekei 3.2.

7.1 Vhodnost heuristiky pro dany typ grafu

Tato méfeni byla provedena za tGcelem zjistit, kterou heuristiku (dle typu mob planu)
je nejvhodnéjsi pouzit pro dany typ grafu. Heuristiky byly porovnavany podle virtu-
alnitho casu, dosazené bisekéni $itky a schopnosti odhalit "tzké misto grafu”. Mérent
byla provedena na siti Linuxovych pracovnich stanic, hodnoty jsou primeérem z 10

méteni.

7.1.1 Husty k-regularni graf

Nasledujici graf vyjadifuje pro tfi ruzné heuristiky zavislost virtualniho casu vt na
poctu uzlia n, vstupem je k-regularni graf stupné k& = 100. Ostatni parametry jsou
p=4, L =10, m=0.1-n.
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Obrazek 7.1: Zavislost vt = f(n) pro k-regularni graf stupné k = 100

7 grafu je vidét, ze pro vSechna n dosahuje linearni heuristika nejlepsich vysledku. Pro
n = 5000 je virtualni ¢as linearni heuristiky mensi o 44% neZ vt heuristiky exponenci-
alni a o 40% nez vt heuristiky GC6. Rozdily bisekénich sifek uvedenych heuristik ne-
presahuji 0.3% a tak lze fici, Ze pro vypocet bisekéni $irky hustého k-regularniho grafu
Jje nejvhodnéjsi linearni heuristika. Posledni velmi malé hodnoty mob planu ex-
sledku se dochazi po mensich krocich) a tedy i virtualniho ¢asu. Zlepseni vysledné

bisekéni sitky je vsak minimalni.

7.1.2 Ridky k-regularni graf

Ve vSech méfenich bylo opét dosazeno nejlepsich vysledki s linearni heuristikou.
Se zvysujicim se poctem uzlu se snizoval rozdil vt oproti exponencialni heuristice az
na 12% pti n = 40000, s linearni heuristikou bylo dosazeno i nejlepsi bisekéni sirky

(pro n = 40000 rozdil ¢inil 2.7%).

vt = f(n
—e— GL (n)

25 —=—GC6 .
--a--GE
20

10‘

vt [s]
\ :
\ .
\
\
\
t
\

0.5

0.0 T T T T T
10000 15000 20000 25000 30000 35000 40000
n

Obrazek 7.2: Zavislost vt = f(n) pro k-regularni graf stupné k =5
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Zajimavé je také zjisténi, ze pro vSechna n dosdhla linearni heuristika nejlepsich
vysledka vzdy, dalsi poradi kombinovanych heuristik a heuristiky exponencialni nelze
jednoznacné stanovit. Analyzou poctu iteraci v priubéhu algoritmu bylo zjisténo,
7e znacné kolisa pocet iteraci s moby nejmensich velikosti a proto exponencialni a
kombinované heuristiky maji méné vyrovnané vysledky nez heuristika linearni. Tento

jev se samoztrejmé projevil i u hustych k-regularnich grafu z predchoziho méreni.

7.1.3 Husty graf s ”izkym mistem”

V tomto pripadé jsou rozdily ve virtualnim case podstatné mensi nez u hustych
grafi bez tizkého mista, linearni heuristika je pro n = 5000 lepsi neZ exponencialni

jen o 5%.

VT = f(n) e o

*

0.70 1 —=—GL /“
0.60 -

o
0.50 //

0.30 / /
0.20 -
0.10 — T T

0 500 1000 1500 2000 2500 3000 3500 4000 4500 5000
n

VT [s]
o
=
o

Obrazek 7.3: Zavislost vt = f(n) pro graf s "azkym mistem”, k = 50
Pti testovani grafu s "azkym” mistem byly heuristiky srovnavany nejen podle virtu-
alniho casu a bisekéni sitky, ale i podle Gspésnosti, s jakou toto 1zké misto (nulovou
bisekci) dokéazaly odhalit. Jak ukazuje nasledujici graf, dosahla zde vynikajicich vy-
sledkt exponencialni heuristika, ktera jen pro n = 5000 nedosahla 100% tspésnosti.

Naproti tomu schopnosti linearni heuristiky odhalit 7tzké misto” jsou velmi nizké.
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Obrazek 7.4: Zavislost u = f(n) pro graf s "zkym mistem”, k = 50
Uspésnost jednotlivych heuristik pro n = 4000 ukazuje nasledujici graf:

100 Uspésnost

Bl | L

GE GC2 GC3 GC4 GC5 GC6 GC7 GC8 GC9 GL
Heuristika

Obréazek 7.5: Uspésnost heuristik, graf s 7Gzkym mistem”, k = 50
Pti hledani "azkého mista” jsou dulezité moby s malou velikosti, protoZe jen proha-
zovanim malych mnozin uzli ke konci heuristiky je mozné presné dosahnout malych
bisekénich sitek. Pro husté grafy s "tzkym mistem” je tedy nejvhodnéjsi exponen-

cialni heuristika.

7.1.4 Ridky graf s ”tzkym mistem”

Stejné jako v predchozim pripadé, linearni heuristika nema sanci odhalit "tzké
misto”. Vysledky exponencialni heuristiky se mirné zhorsily, nebylo ani jednou do-
sazeno 100% uspésnosti. Doslo viak k vyraznému zlepseni u vsech kombinovanych
heuristik a heuristiky GC2 a GC3 dosahly srovnatelnych vysledki s exponencialni
heuristikou. Virtualni ¢as heuristiky GC3 byl pro n = 40000 o 29% lepsi nez cas

heuristiky exponencialni a o 26% lepsi neZ ¢as heuristiky GC2.
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Obrazek 7.6: Zavislost vt = f(n) pro graf s "azkym mistem”, k =5
Méreni s fidkymi grafy byla provedena pro vétsi pocet uzli, coz v tomto pripadé

prokazalo pokles iispésnosti s rostoucim poctem uzliu grafu.
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Obrazek 7.7: Zavislost u = f(n) pro graf s "azkym mistem”, k = 5
7 grafu je vidét, ze Gspésnost vSech t1i sledovanych heuristik je pomérné vyrovnana.
Vzhledem k vysledkim virtualniho ¢asu je ale pro tento typ grafu nejvhodnéjsi
heuristika GC3. Lepsiho ¢asu bylo ziejmé dosaZeno diky vétsim mobum v prvnich
iteracich heuristiky, otazkou zustava, pro¢ v hustych grafech tento typ heuristiky ma
tak malou Gspésnost. Zajimavé je také nedosazeni 100% tspésnosti ani v jednom
pripadé. To je zfejmé zpusobeno tim, ze stupen grafu se prilis nelisi od velikosti
uzkého mista a tak v prubéhu heuristiky neni jasné dan jednoznacny ”smér zlepseni”,

jak je tomu u hustych graf s azkym mistem.

7.2 Srovnani globalni a lokalni heuristiky

Méfeni bylo provedeno na linuxové siti pracovnich stanic, parametry heuristiky byly

nasledujici: p = 4, n = 6000, moy = 600, [ = 10. Testovany graf byl rozdélen na
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4 stejné velké komponenty, mezi nimiz nevedou zadné hrany, a na kazdy procesor
byla umisténa jedna ¢tvrtina uzla z kazdé komponenty. Toto, pro lokalni heuristiku

velmi nepriznivé rozdéleni, prineslo ocekavané vysledky v tspésnosti heuristik:

Uspésnost DGlob. h
s Lok, h

157205 I N

GE GC2 GC3 GC4 GC5 GC6 GC7  GC8  GC9 GL
Heuristika

Obrazek 7.8: Zavislost u = f(n), srovnani glob. a lok. heuristiky
Je vidét, Ze lokalni heuristika najde spravnou bisekéni $itku jen vyjimecné. Dalsim

kritériem pro srovnani byla prumérna bisekéni Sitkas:

Bisekéni $itka —¢—Glob.h.

8000 J /\ - -m - Lok.h.
7000

6000 —— ]
5000 / \& -

z ’ . - ) o
04000 / — = -
,/ ‘m — T —
. 3
3000 A" / \//
2000 N
1000 =
o4 _—
GE  GC2 GC3 GC4 GC5 GC6 GC7 GC8  GCO  GL

Heuristika

Obrazek 7.9: Bisekéni sitka pro rizné typy heuristik
Toto méfeni nepiineslo jednoznacné vysledky. Lokalni heuristika byla dokonce ve
ctytech pripadech tspésnéjsi, v dalsich dvou pripadech dosahla globalni heuristika
lepsich vysledkt jen velmi tésné. K presnéjsimu urceni této zavislosti by bylo tieba
provést dalsi méfeni (zavislosti pro ruzné velké grafy ruznych typu).

Dalsi srovnani byla provedena pomoci virtualniho a realného casu:
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Obrazek 7.10: Virtualni ¢as pro ruzné typy heuristik
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Obrazek 7.11: Realny cas pro ruzné typy heuristik
Tyto zavislosti presné splnily ocekavani. Zatimco virtualni ¢asy obou heuristik jsou
ptiblizné stejné (maximalni rozdil 0.2 s), rozdily v redlnych casech jsou podstatné
vEtsT (az 2.2 s). Ve virtualnim case je totiz zahrnut jen ¢as vypocetnich kroku, zatimco
v realném case je zahrnuta i doba potfebna ke komunikaci. Na siti pracovnich stanic
s opera¢nim systémem Linux byl tedy realny cas lokalni heuristiky aZz o 22.8% lepsi,
minimalni zlepseni bylo 5.8%. Pfitom je v3ak nutno pocitat s tim, Ze vSechny lokalni

heuristiky prakticky nejsou schopny najit ”azké misto” grafu.

7.3 Zavislost na délce mob planu

Méfeni bylo provedeno na linuxové siti pracovnich stanic, parametry heuristiky byly

nasledujici: p = 4, n = 6000, mg = 10, k-regularni graf stupné & = 100 (husty graf).
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Obréazek 7.12:

Zavislost vt = f(L) pro k-regularni graf stupné k& = 100
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Obrazek 7.13: Zavislost bw = f(L) pro k-regularni graf stupné k = 100

Ukazalo se, Ze virtualni ¢as roste linearné s rostouci délkou mob planu, zdvojnasobeni

délky zptsobi priblizné 1.8-nasobné zvétseni casu. S rostouci délkou mob planu také

dochazi ke zlepseni bisekéni sitky. Toto zlepseni je oviem minimalni (pfiblizné 1%) a

proto zvétsovani délky mob-planu (alespon pro tento typ grafu) neni ptilis vyhodné.

7.4 Zavislost na pocatec¢ni velikosti mobu

Méfeni bylo provedeno na linuxové siti pracovnich stanic, parametry heuristiky byly

nasledujici: p = 4, n = 6000, [ = 10, k-regularni graf stupné k = 100 (husty graf).
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Obrazek 7.14: Zavislost vt = f(mg) pro k-regularni graf stupné k = 100

--+-Lin
bw=f(m,)
856100 —~Exp|
855100
854100
z o
) .
853100
852100 /\\/‘
851100 : : : ‘
0 500 1000 1500 2000 2500
mo

Obrazek 7.15: Zavislost bw = f(myg) pro k-regularni graf stupné k = 100
Je vidét, ze po pocatecnim prudkém poklesu klesa virtualni ¢as dale jen velmi
pomalu. Bisekéni sitka v pripadé linearni heuristiky mirné roste, (asi o 0.5% pfi
h-nasobném zvétseni mg), u exponencialni heuristiky se bisekéni §ifka prakticky ne-
méni. Parametr mg je tedy dulezité nastavit minimalné na tu hodnotu, v kterém
kon¢i prudky pokles virtualniho casu, dalsi zvétsovani jiz nepfinasi vyrazny efekt.
Pro méreni, ktera byla provedena, se jako vhodna ukazala hodnota mg = 0.1 - n.
Velka hodnota virtualniho ¢asu pro mala myg je zptsobena ztejmé tim, ze diky ma-
lym mobtm se dochézi k vysledku po malych krocich, roste tedy pocet iteraci a tudiz

1 virtualni ¢as.
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7.5 Zrychleni a efektivnost

Jak plyne z definic v podsekcich 4.6.4 a 4.6.5, pro urceni uvedenych veli¢in je tfeba
znat ¢as sekvencni heuristiky. 7 ¢asovych duvodu nebyla provedena tplné nova sek-
ven¢ni implementace, ale jen upraveno paralelni reseni. Rozdil spociva predevsim
v odstranéni veskeré komunikace a piipravy komunikaénich paketii. Cisté sekvenéni
feseni by se ziejmé lisilo predevsim jinym navrhem datovych struktur, které by jiz
nemusely respektovat potrebu meziprocesorové komunikace.

Jak jiz bylo zminéno, pti testovani byly méreny dva casy - realny a virtualni. Na-
stava otazka, ktery z nich pouzit pro vypocet zrychleni a efektivity. Virtualni cas
odpovida vlastnimu vypoctu, z komunikac¢ni ¢asti jsou v ném zahrnuty jen presuny
do komunikac¢nich buffert, pfi vlastni komunikaci ale nebézi (proces je "uspan”). Na
unixovych systémech realny cas odpovida skutecnému trvani vsech tloh, které zde
v daném okamziku bézi. Pokud by byla spusténa jen mérena tloha, byl by realny cas
pro vypocet efektivnosti a zrychleni vhodnéjsi. To oviem v dobé méreni na linuxové
siti prac. stanic nebylo mozné. Tyto podminky mély byt zajistény automaticky po-
moci planovace na pocitaci IBM SP-2. Tomu vsak neodpovidaly namérené vysledky.
V nékterych pripadech byl realny cas vétsi nez virtudlni jen 2%, jindy se ligil az

0 100%. Po téchto problémech byl tedy pro vypocet zvolen ¢as virtualni.

7.5.1 Ovéreni zrychleni a efektivnosti na IBM SP-2

Prvni ovéfeni probéhlo na pocitaci IBM SP-2 az pro 10 procesoru pro k-regularni
graf stupné & = 100, n = 8000, [ = 10, mo = 800 a linearni heuristiku. Vysledky
byly nasledujici:

Zrychleni

Obrazek 7.16: Ovéreni zrychleni na IBM SP-2
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Efektivnost

0.0

Obrazek 7.17: Ovéreni efektivnosti na IBM SP-2
Vykyvy na grafu zrychleni jsou zptsobené zrejmé tim, ze hodnoty, z nichz bylo
zrychleni vypocitano, jsou prumérem jen ze t¥l méreni. Zrychleni s rostoucim po-
¢tem procesoru mirné roste, k maximalni hodnoté p se vsak ani jednou neptiblizuje.
Efektivnost dosahuje nejlepsi hodnoty pro p = 2, pod 0.5 klesa pti pouziti vice nez

4 procesort.

7.5.2 Zrychleni a efektivnost pro dany typ grafu

Méfeni byla provedena pro exponencialni heuristiku na linuxové siti pracovnich sta-
nic, p = 4, [ = 10, my = 0.1 - n. Husté grafy byly méfeny pro n = 5000, ridké
pro n = 10000, grafy s "tzkym mistem” pro k = 5, grafy bez "tzkého mista” pro
k = 100.

Zrychleni

—&— Husty gr.

— B Hustygr,
uzké misto

- - A - -Ridky gr.

— X - -Ridky gr.,
uzké misto

Obrazek 7.18: Zrychleni v zavislosti na typu grafu
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Obrazek 7.19: Efektivnost v zavislosti na typu grafu
Narozdil od méfeni na IBM SP-2, bylo dosazeno velice dobrého zrychleni a tudiz i
efektivnosti. Lepsi vysledky byly namérfeny pro husté grafy (které ale mély mensi
pocet uzli). Vsechny tyto vysledky zavisi na casech sekvenéni heuristiky. Naskyta se
tedy otazka, zda hodnoty efektivity blizké 1 nebyly dosazeny diky stavu, ke kterému
dochéazi pti tzv. superlinearité. V této situaci je sekvencni feseni zpomalovano napf.
tim, Ze neni mozné udrzovat, narozdil od paralelniho, vSechna data v paméti a tak
je mozné namérit zrychleni vétsi nez p a efektivitu vétsi nez 1. Vysledky by asi také
nebyly tak dobré v pripadé, pokud by bylo mozno pouzit k vypoctu realny cas, ktery

lépe odrazi skutecnou dobu potfebnou pro meziprocesorovou komunikaci.

7.5.3 Zrychleni a efektivnost lokalni heuristiky

Méfeni byla provedena pro linearni i exponencialni heuristiku, parametry byly na-

sledujici: n = 5000, £ = 100, [ = 10, my = 500.

Zrychleni
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Obrazek 7.20: Zrychleni lokalni heuristiky
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Obrazek 7.21: Efektivnost lokalni heuristiky
V tomto pripadé se jen potvrdily vyborné vysledky méreni na linuxové siti pracov-
nich stanic, s linearni heuristikou bylo dosazeno mirné lepsich vysledku, efektivita se
pohybovala v intervalu (0.66,0.81).
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Kapitola 8
Zavér

V této praci byly navrzeny nové heuristiky pro vypocet minimalni bisekce grafu. Za-
kladni heuristikou, ktera byla vychodiskem pro dalsi varianty, se stala mob heuristika
uverejnéna v [2]. Modifikace predstavuji predevsim kombinované heuristiky, jejichZ
prvni ¢ast odpovida chovani linearni a druhé ¢ast chovani exponencialni heuristiky.
Dalsi modifikaci zakladni mob heuristiky byla lokalni heuristika, ktera byla navrzena

s cilem minimalizovat meziprocesorovou komunikaci.

Za ucelem testovani byla provedena implementace mob heuristiky a vSech uvede-
nych variant. K implementaci bylo vyuzito prostfedi PVM, které umoznuje pouzit
heterogenni pocitacovou sit jako paralelni pocitac s distribuovanou paméti. Imple-
mentace byla provedena pro dva ruzné systémy. Prvnim z nich byla pocitacova sit
pracovnich stanic s opera¢nim systémem Linux, dal$im systémem byl 23-procesorovy
pocitac IBM SP-2. Pti této implementaci bylo vyuzito specialni verze PVM od
firmy IBM, ktera umoznuje plné vyuzit veskerého hardwarového vybaveni.

Ovérovani probihalo predevsim na linuxovém systému. Prvnim divodem k tomu
byl mnohem jednodussi priubéh samotného testovani. Jednotliva méreni byla au-
tomaticky spousténa pomoci unixového skriptu a tak mohlo byt provedeno rozsahlé
ovéreni vlastnosti vsech uvedenych heuristik. Spousténi paralelnich tloh na IBM SP-2
je nutné provadét prostfednictvim planovace, ktery automaticky rozmisti jednotlivé
procesy na procesory. To bohuzel pri nasem ovérovani neprobihalo bezchybné, byla
nutna neustala kontrola pribéhu méreni a proto na tomto systému byla ovérena
jen mensi cast uloh. Byly zde také v nékterych pripadech naméfeny nevérohodné
hodnoty realného casu, coz nasledné ovlivnilo predeviim vyhodnoceni zrychleni a
efektivnosti.

Pri ovérovani vlastnosti heuristik byly ziskany cenné zkusenosti, které je mozné
vyuzit i v praxi. Heuristiky byly testovany na ruznych typech grafi a vysledky vyhod-
noceny na zakladé dosazenych ¢asu, bisekéni $itky, prip. schopnosti presné odhalit

7uzké misto” grafu. Bylo také ovéreno chovani heuristik pro rizné hodnoty vstupnich

43



parametri jako je délka mob planu a pocatecni velikost mobu. Vyhodnoceni zrychleni
a efektivnosti prokazalo, ze mob heuristika a jeji varianty patii mezi dobfe parale-
lizovatelné algoritmy. Lepsi vysledky vyhodnoceni uvedenych veli¢in na linuxovém

Vv

totiz nezahrnuje celou dobu potfebnou pro meziprocesorovou komunikaci, ktera je
na [IBM SP-2 podstatné rychlejsi.

I kdyZz méreni byla pomérné rozsahla, vzhledem k velkému poctu parametra heu-
ristiky a velkému poctu ruznych typu grafu nebylo mozno ani zdaleka ovérit vSechny
mozné zavislosti. Predevsim zjisténi uspésnosti nalezeni ”tzkého mista” grafu v za-
vislosti na délce mob planu a pocatecni velikosti mobu by mohlo pfinést zajimavé
vysledky. Dale by bylo vhodné provérit vlastnosti lokalni heuristiky i pro dalsi typy
grafi. Kombinované linearné exponencialni heuristiky vznikly vhodnou modifikaci
mob planu. Mob plan vSak muZe tvorit libovolna (neklesajici) posloupnost a tak
se otevira prostor pro vyvoj dalsich zajimavych variant. Mob heuristika pouziva
libovolné pocatecni rozdéleni. Dalsiho zlepseni by bylo mozno dosahnout pouzi-
tim vhodného algoritmu, ktery by konstruktivni metodou urcil pocatecni rozdélent

"rozumnéji” - provedl by jednoduchy odhad minimalni bisekce.
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Priloha A
Zdrojoveé texty

Zdrojové texty implementovanych algoritmu se nachazi na prilozené disketeé.
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