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Uvod

Pri riadeni dopravnych systémov, ale aj v inych odvetviach inzinierskej praxe, je velmi ¢asto
potrebné vyriesit tlohu nédjdenia optimalnej trasy v dopravnej sieti. Tato tiloha je ¢asto len
¢iastkovou tulohou rozsiahlejsicho problému a na vyrieSenie celého problému je potrebné
najst optimalnu trasu medzi dvomi roznymi bodmi dopravnej siete aj niekolkotisickrat.
Preto je velmi ddlezité poznat efektivny algoritmus na najdenie najkratsej trasy v dopravnej
sieti pri zohladneni dalsich obmedzujtcich podmienok.

Vdaka prudkému narastu vypoctovej sily a beznej dostupnosti vypoctovej techniky je
mozné modelovat dopravnu sief ¢oraz vécsiu a pritom aj coraz presnejsie a podrobnejsie.
S tym je ale spojeny aj narast velkosti vstupnych dat a aj poziadaviek na kvalitu tychto
dat. Aj najlepsi algoritmus bude déavat nespravne vysledky, ak budt nepresné vstupné data.

Cielom dizertacnej prace bolo na zédklade poznatkov ziskanych stidiom zndmych rych-
lych algoritmov na néjdenie najkratSej cesty v rozsiahlom orientovanom grafe navrhnut
a implementovat algoritmus na najdenie najkratsiecho pripustného sledu, ktory bude re-
spektovat zakazané manévre zadané ako vstupny udaj dopravnej siete. Algoritmus musi
byt lahko implementovatelny a pritom dostatocne rychly aj na mobilnych zariadeniach
ako napriklad navigacné pristroje. V praci som sa nezaoberal komunika¢nym modulom pre
takéto zariadenia, ¢i uz grafickym alebo hlasovym.

1 Stucasny stav problematiky

1.1 Zakladné pojmy

Na vytvorenie modelu dopravnej siete som vyuzil prostriedky tedrie grafov. VSeobecny
tvod do tejto matematickej discipliny je velmi pekne spracovany v ucebnici [11]. Zékladné
poznatky potrebné pre modelovanie dopravnych procesov si zhrnuté aj v knihach zamera-
nych na riadenie dopravy [2] a [3].

Definicia 1 Digrafom nazveme usporiadant dvojicu G = (V, H), kde V je neprazdna
kone¢nd mnozina a H je mnozina usporiadanych dvojic typu (u, v) takych, zeuw € V,v € V
au#uv,t. j.

HCA{(u,v) |u#v, uyv eV} CV xV

Prvky mnoziny V' nazyvame vrcholmi a prvky mnoziny H orientovanymi hranami digrafu

G.

Definicia 2 Digraf G = (V, H) nazveme hranovo ohodnotenym, ak kazdej orientovanej
hrane h € H je priradené redlne ¢islo ¢(h) nazyvané cena hrany h alebo tiez ohodnotenie
hrany h. Za hranovo ohodnoteny digraf budeme teda pokladat usporiadani trojicu G =
(V,H,c), kde V' je mnozina vrcholov, H mnozina hrdn a ¢ : H — R je redlna funkcia
definovand na mnozine H.



Definicia 3 Nech G = (V, H) je digraf, v € V, h € H. Vrchol v je incidentny s hranou h,
ak je v jednym z vrcholov hrany h. Hrany h, k € H, h # k st prilahlé (susedné), ak maji
spolo¢ny jeden vrchol. Vrcholy w, v, st prilahlé (susedné), ak (u,v) € H alebo (v,u) € H.

Nech G = (V, H) je digraf, u € V, v € V, h € H. Hovorime, Ze orientovand hrana
h vychadza z vrchola u, alebo ze vrchol u je zaciatoény vrchol orientovanej hrany h, ak
h = (u,x) pre niektoré z € V. Hovorime, Ze orientovand hrana h vchadza do vrchola v,
alebo ze vrchol v je koncovy vrchol orientovanej hrany h, ak h = (y,v) pre niektoré y € V.
Orientovana hrana h je incidentna s vrcholom v, ak hrana h vchadza do vrchola v alebo
vychadza z vrchola v.

Symbolom H*(v) alebo H,” budeme oznacovat mnozinu vSetkych orientovanych hrén
digrafu G vychadzajicich z vrchola v, symbolom H~(v) alebo H, budeme oznacovat mno-
zinu vSetkych orientovanych hréan grafu G vchadzajicich do vrchola v, H(v) = H*(v) U
H~(v) je mnozina vSetkych incidentnych hréan s vrcholom v.

Symbolom V*(v) alebo V" budeme oznacovat mnozinu koncovych vrcholov vSetkych
hrdn z H*(v), symbolom V'~ (v) alebo V,” mnozinu zaciatoénych vrcholov vSetkych hran
z H=(v). Plati V(v) = VT (v) UV~ (v).

Definicia 4 Nech G = (V, H) je digraf. Orientovany sled v digrafe G je Tubovolna alter-
nujica (striedavd) postupnost vrcholov a hran tvaru

(Ul, (U1, U2), Vg, (02, 1)3)7 U3, ..., (kal, Uk)> Uk)-

Orientovany tah v digrafe G je taky orientovany sled v digrafe GG, v ktorom sa ziadna hrana
neopakuje. Orientovand cesta v digrafe G je taky orientovany sled v digrafe GG, v ktorom
sa ziaden vrchol neopakuje.

Pri digrafoch budeme pouzivat aj skratené terminy sled, (fah, cesta) namiesto oriento-
vany sled, (orientovany tah, orientovand cesta).

Ak v; = u a v, = v, t. j. ak prvym vrcholom sledu je v a poslednym v, budeme hovorit,
ze ide o sled z u do v, alebo skratene u—v sled. (Podobne u—v tah, u—v cesta).

Definicia 5 Nech m(u,v) je u—v sled v hranovo ohodnotenom digrafe G = (V, H, ¢). DIz-
kou sledu m(u,v) alebo tiez cenou sledu nazveme stucet ohodnoteni jeho hran, pricom ohod-
notenie kazdej hrany zapocitavame tolkokrat, kolkokrat sa tato hrana v slede vyskytuje.
Dizku sledu m(u, v) budeme znacit d(m(u,v)).

Pre fah a cestu, v ktorych sa podla ich definicie kazda hrana moze vyskytovat len
raz, mozeme zjednodusene definovat: Dlzka d(m(u,v)) tahu alebo cesty) m(u,v) je sucet
ohodnoteni ich hrén, t. j.



Definicia 6 Nech u je sled
= (v1, (v1,v2),vs, (U2, V3), U3, ..., Vk_1, (Vk—1,Vk), Vk).

Podsled sledu p je Tubovolna suvisla ¢ast postupnosti u, ktora zac¢ina aj kon¢i nejakym
vrcholom, t.j. (v, (vi, Vit1), Vit1, - - -, Vj-1, (Vj—1,05),v5), kde 1 < i < j < k. Rovnakym
sposobom by sme mohli definovat aj pojmy podtah a podcesta.

Definicia 7 Zakdzany manéver je sled deklarovany ako zakdzany. Sled p je pripustny
pri reSpektovani zakdzangch menévrov (skratene pripustny), ak p neobsahuje ako podsled
ziadny deklarovany zakazeny manéver.

Definicia 8 FElementdrny zakdzaniy manéver je sled deklarovany ako zakazany, ktory ob-
sahuje len dve hrany, t.j. w = (4, (4,7), 7, (4, k), k).

1.2 Algoritmy na hladanie najkratsej cesty
1.2.1 Dijkstrov algoritmus

Dijkstrov algoritmus je najznamejsi algoritmus na najdenie najkratsej u—v cesty v digrafe.
Aj sucasné algoritmy vécsinou vznikli ako modifikdcia tohto algoritmu. Popis algoritmu
mozno najst v [11].

1.2.2 Label set algoritmus

Label set algoritmus je vlastne len rychla implementacia Dijkstrovho algoritmu, ktora
vyuzivaj prioritny front na efektivne vyhladavanie nespracovaného vrcholu s najmensou
docasnou znackou.

Algoritmus 1 Label set algoritmus na najdenie najkratsej u—v cesty v hranovo ohodno-
tenom digrafe G = (V, H, ¢) s nezdpornym ohodnotenim hrén.

Krok 1. Inicializdcia.
Poloz t(u) := 0, t(i) :== co pre i € V, i # w a x(i) := 0 pre kazdé i € V. Poloz
E = {u}.

Krok 2. Vyber r € £ s najmensou znackou t() a poloz € := & — {r}.
Ak 7 = v STOP. t(v) predstavuje dlzku najkratiej u—v cesty.
Inak pre vSetky hrany h = (r,j) € H*(r) urob:
Ak t(j) > t(r) + ¢(r,j), potom t(j) :=t(r) + c(r,5), z(j) :=r, E:=EU{j}.

Krok 3. Ak £ # (), chod na Krok 2.
Ak € = (), potom v je nedosiahnutelny z w.



Nech je prioritny front £ implementovany ako Fibonacciho halda. Ozna¢me n = |V,
m = |H| a ng = max || < n. Kazdy vrchol vyberiem z frontu £ nanajvys raz, t.j. preve-
dieme nanajvys n operacii vybratia minimalneho prvku haldy so zlozitostou O(log(ng)).
Zlepsenie znacky vrchola, ktorych moze byt nanajvys m, vyzaduje vloZenie prvku do &
resp. znizenie priority prvku. Obe tieto operacie vo Fibonacciho halde maji konstantni
zlozitost O(1). Vysledna zlozitost label set algoritmu je teda O(n.log(ng) +m). Pre digrafy
s poc¢tom hran radovo m =~ K.n, ako napriklad model cestnej siete, bude zlozitost len

O(n.log(n)).

1.2.3 Obojsmerny Dijkstrov algoritmus

Obojsmerny algoritmus hlada cestu v priamom smere z vrcholu u do vrcholu v a aj v opac-
nom smere z vrcholu v do vrcholu w naraz. Jeho asymptoticka zlozitost je rovnaka ako
pri jeho jednostrannej verzii. Z hladiska priemerného poctu krokov by mal byt priblizne
dvakrat rychlejsi a na najdenie najkratsej cesty by mal prehladat len poloviény pocet hran.
Algoritmus je mozné jednoducho paralelizovat do dvoch samostatnych procesov.

1.2.4 A* algoritmus

Tento algoritmus bol prezentovany autormi Hart, Nilsson, Raphael v prispevku [9]. Je to
asi prvy clanok, ktory sa zaoberal problémom hladania najkratsej cesty aj z pohladu hlada-
nia heuristického a nielen exaktného algoritmu. Okrem toho na prehladanie ¢o najmensieho
poctu vrcholov autori navrhli vyuzit aj niektoré informécie o modelovanej realite (napr. ze-
mepisnej polohe uzlov dopravnej siete), ktoré sa do modelu (hranovo ohodnoteného digrafu)
nemuseli preniest. Algoritmus kladie doraz na poradie prehladavania vrcholov, pricom sa
snazi v maximalne moznej miere nespracovavat vrcholy, ktoré nemdézu lezat na najkratsej
u—v ceste.

Je to velmi vyznamna praca, na ktort nadviazali vo svojich prispevkoch aj mnohi si-
casni autori. Rozdiel oproti Label set algoritmu je v tom, ze priorita vrcholu ¢ v prioritnom
fronte nie je hodnota znacky ¢(i) ale odhad dlzky u— v cesty, ktora vedie cez vrchol i. Tato
hodnota je najmensia pre vrcholy digrafu, ktoré lezia na najkratsej u —v ceste a preto budu
algoritmom uprednostiiované prave tieto vrcholy. Priorita vrchola i bude rovna ¢(7)+d(i, v),
kde a(z, v) je dolny odhad vzdialenosti cielového vrcholu v od aktudlneho vrcholu i. Tento
odhad mdzeme pocitat zo zndmych zemepisnych stradnic vrcholov.

Haversine metéda vypoctu vzdialenosti bodov na povrchu Zeme Tato metdda
aproximuje zemsky povrch povrchom gule. Na vypocet vzdialenosti vyuziva vztah medzi
vzdialenostami troch bodov na povrchu gule a uhlom, ktoré tieto body zvieraji. Poloha
bodov na povrchu gule je zadand ich sférickymi stiradnicami a jednym z tychto bodov (ten,
pri ktorom meriame uhol) je severny (alebo juzny) pol.

Oznaéme A, A zemepisnd dizku a ¢y, s zemepisnt Sirku bodov, ktorych vzdialenost
nas zaujima. Potom pre vzdialenost medzi nimi, ich vzdialenost od poélu a uhol A\ =



|A1 — A2, ktory zvieraju pri péle plati
. (d : :
haversin (R) = haversin(¢; — @2) + cos(p1) cos(p2)haversin(AN), (1)

kde
x) 1 —cos(z)

i () .2<
aversin(z) = sin 5 5 )

d je neznama vzdialenost medzi bodmi a R je polomer Zeme. Oznac¢me
h = haversin(p; — p2) + cos(¢1) cos(ps)haversin(AN), (2)

potom
d = R - haversin~'(h) = 2R - arcsin(V/h). (3)

1.2.5 ALT algoritmus

ALT je skratka pre A* — Landmark — Triangle inequality. Ako uz napoveda nazov, jadrom
je A* algoritmus. Prispevok [6], v ktorom bol tento algoritmus prvy krat prezentovany, bol
publikovany v roku 2005. Niektoré dalsie podrobnosti algoritmu a jeho implementéacie boli
prezentované v [7].

Zaujimavé je, ze na odhad vzdielenosti medzi dvoma vrcholmi nie si pouzité doplnkové
informéacie z modelovanej reality, ale len predvypocitané udaje z modelu (digrafu). Metéda
vyuziva predvypocitané vzdialenosti vsetkych vrcholov digrafu k tzv. landmarkom — ra-
dovo len niekolko Specidlne vybranych vrcholov grafu. Autori v prispevku [6] prezentuji aj
sposob, akym mozno tieto landmarky vybrat. Tie st volené rovnomerne zpomedzi vrcho-
lov ¢o najdalej od centra grafu (napr. na okraji modelovanej dopravnej siete). Na zaklade
tychto predvypocitanych vzdialenosti je potom mozné vypocitat velmi dobry dolny odhad
vzdialenosti dvoch vrcholov.

Veta 1 Nech d(u,v) je di7ka najkratSej u — v cesty v hranovo ohdnotenom digrafe G =
(V, H,c). Potom pre vSetky trojice vrcholov u,v,l € V plati trojuholnikovd nerovnost

d(u,v) +d(v,1) > d(u,l). (4)

Jednoduchou tpravou (4) dostavame vztah pre dolny odhad dizky u — v cesty
d(ua U) > d(“? Z) - d(U, l) (5)

Veta 2 Nech L C V je mnozina landmarkov pre hranovo ohodnoteny digraf G = (V, H, ¢).
Potom dolny odhad dlzky najkratSej u—v cesty mozeme urcit ako

Mu,v) = max { (d(u, 1) — d(v,1)) } < d(u,v). (6)

leL



1.2.6 REACH algoritmus

REACH algoritmus bol publikovany v prispevku [8] v roku 2004. Ide o modifikaciu Dijks-
trovho algoritmu. Na zdklade funkcie ,reach® (dosiahnutelnost) r : V' — R predvypocitanej
pre kazdy vrchol i € V' hranovo ohodnoteného digrafu G = (V, H, ¢) a dolného odhadu
vzdialenosti vrcholu 7 od cielového vrcholu v € V' hladanej u—v cesty definuje funkciu, ktora
dokaze identifikovat vrcholy, cez ktoré nemoze viest najkratsia u—v cesta a teda nemusia
byt spracované (oznacené docasnou znackou resp. vlozené do frontu).

Definicia 9 Nech G = (V, H, ¢) je hranovo ohodnoteny digraf s nezapornymi ohodnote-
niami hran. Nech P je najkratSia u—v cesta z nejakého vrchola v € V' do nejakého vrchola
v € V taka, ze prechadza vrcholom w.

Potom dosiahnutelnost vrchola w na ceste P je

r(w, P) = min{d(u, w),d(w,v)}, (7)

kde d(i, j) predstavuje dlzku najkratSej i—j cesty.
Dosiahnutelnost vrchola w v digrafe G je

r(w,G) =r(w) = mgx{r(w, Q)|Q je najkratsia cesta taka, ze w € Q}. (8)

Potom modifikovany Dijkstrov algoritmus spracovava len tie vrcholy w € V', pre ktoré
r(w) > t(u, w) alebo r(w) > d(w,v), 9)

kde t(u, w) je dizka najlepSej doteraz najdenej u—w cesty (znacka t pri vrchole w) a d(w, v)
je dolny odhad najkratsej w—v, ziskanej napr. pomocou zemepisnej polohy vrcholov w a v.

Presné vycislenie funkcie dosiahnutelnosti r vyzaduje uplnii maticu vzdialenosti medzi
[ubovolnymi vrcholmi digrafu G, ¢o je pri grafoch s rddovo niekolkymi desiatkami miliéonov
vrcholov takmer nemozné. Na potreby REACH algoritmu vsak stac¢i horny odhad hodnoty
tejto funkcie.

1.2.7 Algoritmus na hladanie K—najkratsich ciest

V pripadoch, ked kritérium optimalnej cesty je tazko formalizovatelné do presného tvaru,
moze byt vyhodné vyhladat K-—najkratsich ciest a samotny vyber optimélnej cesty z naj-
denych moznosti ponechat na cloveka. Plesnik v [13] formuloval algoritmus na néjdenie
K-najkratsich ciest ako opakované hladanie najkratsej cesty v podgrafoch s redukovanym
poc¢tom hran. Tento algoritmus je naroény na implementaciu a jeho vypoctova zlozitost
je O(Kn?). Paltch v [12] navrhol iny algoritmus na najdenie K-najkratsich ciest, ktory
vyuziva K znaciek pre kazdy vrchol.



1.2.8 Algoritmus na hladanie najkratsieho pripustného tahu pri respektova-
nim zakazanych odboceni

Tento algoritmus bol prezentovany Peskom v monografii [10] a riesi tilohu néjdenia najkrat-
sieho pripustného tahu v hranovo ohodnotenom digrafe G = (V, H, ¢) — modeli dopravnej
siete, pricom su respektované dopravné obmedzenia — zakazané odbocenia, ktoré pozosta-
vaju len z dvoch hran.

Néajst najkratsi pripustny uv—v fah v digrafe G so zakdzanymi odboceniami Z znamena
néjst najkratdiu cestu v hranovom digrafe G skonstruovanom z grafu G. Ulohu hladania
najkratsieho pripustného tahu v digrafe so zakazanymi odboceniami sa tak podarilo pre-
viest na klasicki tlohu hladania najkratsej cesty, na ktori mozeme pouzit prislusné zname
algoritmy:.

2 Vysledky prace

2.1 Porovnanie znamych algoritmov

Implementécie vybranych algoritmov na hladanie najkratsej cesty som testoval na beznom
pocitaci PC s 2x2 jadrovym procesorom Intel(R) i3-2120 @3.3GHz, 4GB operac¢nej paméti
a 64-bitovym operacnym systémom Debian Linux 6.0 s verziou kernelu 2.6. Okrem tejto
platformy som vytvoreny program spustil aj na ,,dosticke* Raspberry Pi s jednojadrovym
procesorom ARMv6l BCM2708 spoloc¢nosti Broadcom, 256 MB operacnej paméte a ope-
racnym systémom Raspbian Linux pre MIPS architektiru s verziou kernelu 3.2. Namerané
vysledky si zapisané v niekolkych nesledujicich tabulkach.

Namerané vysledky na PC s 2x2 jadrovym procerom Intel(R) i3

. Jednosmerny Obojsmerny - sériovy
Algoritmus n ! tl t " 1 t t
Dijkstrov 109 840 194,881 29,3 29,3 | 85 570 194,881 23,6 23,6
A* 48 810 194,881 22,1 22,1 | 32895 195,234 15,8 15,8
Reach 11 222 194,881 6,3 6,3 9 840 194,881 6,4 6,4
Reach + A* 6 314 194,881 4.0 4.0 4 853 195,200 3.9 3.9

Namerané vysledky na Raspberry Pi s procesorom Broadcom ARMv6

. Jednosmerny Obojsmerny - sériovy
Algoritmus n ) t t " ly t M t
Dijkstrov 109 840 194,881 538,7 537,6 | 85 570 194,881 498.7  497.7
A* 48 810 194,881 470,8 469,9 | 32895 195,284 372.4 371.6
Reach 11 222 194,881 126,1 1259 9 840 194,881 135.3 135.0
Reach + A* 6 314 194,881 79,6 79,4 4 853 195,200 81.4 81.2

n — pocet spracovanych vrcholov, [ — priemerna dizka najkratsej cesty [km)],

t1 — monolitycky ¢as vypoctu [ms], t2 — spotrebovany ¢as CPU [ms]

Tabulka 1: Rychlost jednosmernych a obojsmernych verzii vybranych algoritmov

Asi najdolezitejsie z tohto experimentu je zistenie, ze obojsmerna verzia A* a ani jeho



spojenie s Reach algoritmom nenasli vzdy najkratsiu cestu. To znamend, ze podmienka
ukoncenia obojsmernej verzie prevzatd z Dijkstrovho algoritmu nestac¢i na najdenie naj-
kratsej cesty obojsmernym algoritmom A*.

Zaujimavé je, ze obojsmerna verzia algoritmov nevysla podla ocakavania dvakrat rych-
lejsia ako jednosmerna, pre Reach algoritmus a jeho kombinaciu s A* algoritmom vysla
v niektorych pripadoch dokonca este pomalsia.

Namerané vysledky na PC s 2x2 jadrovym procerom Intel(R) i3

Algoritmus Obojsmerny - sériovy Obojsmerny - paralelny

n l t1 to n l t1 to
Dijkstrov 85 570 194,881 23,6 23,6 | 84 991 194,881 17,3 28,6
A* 32895 195,23, 15,8 158 | 32828 195,220 12,9 19,8
Reach 9 840 194,881 6,4 6,4 9 810 194,881 7,4 8,7
Reach + A* 4853 195,200 3,9 3,9 4841 195,195 5,2 5,1

Namerané vysledky na Raspberry Pi s procesorom Broadcom ARMv6

Algoritmus Obojsmerny - sériovy Obojsmerny - paralelny

n l t1 to n l t1 to
Dijkstrov 85 570 194,881 498,7 497,7 | 84 819 194,881 466,5 464,1
A* 32895 195,234, 872,4 3716 | 32791 195202 351,2 3504
Reach 9 840 194,881 135,3 135,0 9 806 194,881 128,4 128,0
Reach + A* 4853 195,200 81,4 81,2 4861 195,194 78,4 78,1

n — pocet spracovanych vrcholov, [ — priemerné dizka najkratsej cesty [km],

t1 — monolitycky ¢as vypoctu [ms], t2 — spotrebovany ¢as CPU [ms]
Tabulka 2: Rychlost sériovych a paralelnych obojsmernych verzii vybranych algoritmov

Pocty spracovanych vrcholov v paralelnych verziach si rézne od poctu spracovanych
vrcholov v sériovej verzii ale aj medzi sebou v opakovanych spusteniach. Je to dané tym, ze
pomer mnozstva spracovanych vrcholov v priamom a v opa¢nom smere sa moze lisit v za-
vislosti od prideleného procesorového ¢asu pre jednotlivé vlakna a teda pocet spracovanych
vrcholov v paralelnych verzidch algoritmov je zavisly od aktualnej dispozicie volnych jadier
procesora v opera¢nom systéme.

Paralelizacia obojsmernych algoritmov nepriniesla ocakavané zrychlenie. Pre Reach al-
goritmus aj jeho kombinaciu s A* dokonca vychadza celkovy c¢as vypoctu vacsi ako pri
sérovej verzii, takze prostriedky investované do potrebnej rézie na synchronizaciu vlakien
sa nam pri tychto algoritmoch nevratili. V pripade Dijkstrovho algoritmu je paralelnda ver-
zia priblizne o stvrtinu rychlejsia, ¢o pri vypocte vo vicsich digrafoch bez GPS stradnic
jednotlivych vrcholov méze byt vyznamnym prinosom.

2.1.1 Max metéda na odhad vzdialenosti bodov na povrchu Zeme

Aj tato metdda rovnako ako Haversine metdda predpokladéa, ze povrch Zeme je povrchom
gule. Metoda najskor vypocita dlzku oblikov, ako keby obidva body mali rovnaka ze-
mepisnu sirku alebo rovnakt zemepisnu dlzku. Vysledny dolny odhad vzdialenosti bude
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maximum z dlZok tychto dvoch oblikov
d = R-max {1 — val, |\1 — A2 * cos(max{e1, p2})}. (10)

Tento odhad bude menej tesny, ale vypocet bude rychlejsi. Ak si predvypocitame polo-
mer jednotlivych rovnobeziek, vobec nebudeme potrebovat vypocty v pohyblivej desatinnej
ciarke. Celkovy uc¢inok na rychlost ndjdenia najkratsej cesty teda moéze byt lepsi ako pri
presnejsej ale pomalsej Haversine metode. Implementécia funkcie na vypocet vzdialenosti
pomocou max metody je na obrazku Obr. 1.

int dist_max( int latl, int longl, int lat2, int long2 )

{
int dx = PARALLEL RADIUS| MAX( latl, lat2 ) / 100000 ]
* (long long) abs( longl — long2 ) / 100000;
int dy = PARALLEL RADIUS[ 0 ]
x (long long) abs( latl — lat2 ) / 100000;
return MAX( dx, dy );
}

Obr. 1: Funkcia na dolny odhad vzdialenosti pomocou max metody

Namerané vysledky na PC s 2x2 jadrovym procerom Intel(R) i3

Algoritmus Haversine Max

n l t1 to n l t1 to
A* 48 810 194,881 22,1 22,1 | 55352 194,881 18,0 18,0
Reach 11 222 194,881 6,3 6,3 | 11 615 194,881 4,3 43
Reach + A* 6 314 194,881 4,0 4,0 7176 194,881 3,1 3,1

Namerané vysledky na Raspberry Pi s procesorom Broadcom ARMv6

Algoritmus Haversine Max

n l t1 to n l t1 to
A* 48 810 194,881 470,8 469,9 | 55352 194,881 437,1 436,3
Reach 11 222 194,881 126,1 125,9 | 11 615 194,881 102,2 102,0
Reach + A* 6 314 194,881 79,6 79,4 7176 194,881 72,4 72,2

n — pocet spracovanych vrcholov, | — priemerné dizka najkratsej cesty [km],

t1 — monolitycky ¢as vypoctu [ms], t2 — spotrebovany ¢as CPU [ms]

Tabulka 3: Porovnanie Haversine a Max odhadu vzdialenosti v jednosmernych algoritmoch

Z vysledkov je zrejmé, ze pouzitim Max metddy sa vo vsetkych testovanych pripadoch
spracuje viac vrcholov, ale vdaka rychlosti vypoc¢tu odhadu je absolutny ¢as potrebny na
najdenie najkratsej cesty vzdy mensi. Tento experiment teda jednoznacne ukéazal, Ze me-
toda Max je na odhad vzdialenosti vo vSetkych verzidch vsetkych algoritmov vyhodnejsia
ako metdda Haversine.
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Jednosmerny a obojsmerny Dijkstrov algoritmus

Jednosmerny a obojsmerny A* algoritmus

REACH algoritmus
Obr. 2: Znazornenie spracovanych vrcholov vybranymi algoritmami

2.2 Vplyv usporiadania vrcholov na rychlost vypoctu

Nech je digraf taky rozsiahly, ze sa cely aj s medzivysledkami potrebnymi pre beh algoritmu
nezmesti do operacnej paméte. Vtedy je nevyhnutné zorganizovat idajova strukturu tak,
aby bola do paméte nacitana len cast digrafu — niekolko datovych blokov. Vrcholy digrafu
chceme usporiadaf tak, aby v kazdom bloku bolo ¢o najviac vrcholov spracovavanych za
sebou. Tak sa vyhneme potrebe nacitat do pamate iny blok a teda tym minimalizujeme aj
pocet operacii nacitania bloku z disku.

Urobil som experiment, v ktorom som vrcholy digrafu usporiadal do blokov nasledov-
nymi sposobmi:

1. Povodné usporiadanie vrcholov digrafu bez zmeny tak, ako mi boli iidaje poskytnuté.

2. Néahodné usporiadanie vrcholov.

3. Usporiadanie vrcholov tak, ze sa digraf — model cestnej siete — rozdelil do dlazdic
podla GPS stradnic. Velkost dlazdice bola zvolena 0, 1° x 0, 1° a dlazdice sa zapisovali
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do stboru postupne zdola nahor a zlava doprava (plati pre Eurépu so severovychod-
nymi GPS stradnicami).

4. Usporiadanie vrcholov v poradi, v akom su spracovavané pomocou Dijkstrovho al-
goritmu pri hladani ciest z vrcholu u do vSetkych ostatnych vrcholov grafu, pricom
vrchol w lezi v strede digrafu (mad ¢o mozno najmensiu excentricitu) — vrcholy st
usporiadané podla vzdialenosti od tohoto bodu vzostupne.

5. Usporiadanie vrcholov v poradi, v akom st spracovavané pomocou Dijkstrovho al-
goritmu pri hladani ciest z vrcholu u do vSetkych ostatnych vrcholov grafu, pricom
vrchol w lezi na okraji digrafu (mé velkd excentricitu).

Experiment som urobil v digrafe slovenskej cestnej siete. Nahodne som vybral tisic roz-
nych dvojic vrcholov, medzi ktorymi som potom hladal najkratSiu cestu pomocou Dijks-
trovho algoritmu pre vSetkych pat variantov usporiadania vrcholov digrafu. Vrcholy som
v kazdom variante vyhladal cez ich GPS stradnice aby som zabezpecil, ze v kazdom va-
riante digrafu vyhladavam najkratsie cesty medzi tymi istymi vrcholmi, aj ked v réznych
digrafoch maju iné poradové &sla. Vo vetkych variantoch digrafu boli dizky ndjdenych
najkratsich ciest naozaj zhodné.

Experiment som opakoval pre rozne nastavenie velkosti vyrovnavacej pamate a sledoval
som pocet nacitanych blokov z disku (spolu za vsetky polia S, V a C) pre kazdy variant di-
grafu. Namerané udaje uvadzam v tabulke Tabulka 4 a ich grafické znazornenie na obrazku
Obr. 3.

Usporiadanie vrcholov Velkost vyrovnavacej pamaéte [blok]

1 2 4 8 16 32 64
Pévodné usp. 113 818 113 313 111970 109 157 104 166 96 537 84 894
Néahodné usp. 114 157 113894 113356 112282 110 142 105925 97 539
Dlazdicové usp. 100 491 93 017 75 522 49 625 21 023 3974 364

Vzdial. od vrch. v strede 96 958 89 080 74 029 54 560 32 784 15 639 7 311
Vzdial. od vrch. na okraji 93 078 84 139 68 481 49 410 28 616 11 656 3 462

Tabulka 4: Pocet nacitanych blokov behom vypoctu v zavislosti od velkosti vyrovnavacej
pamate

Mézeme si vsimnuf, ze pre mensie velkosti vyrovnavacej pamate vychadza spomedzi
tychto piatich variantov najlepsie ten, kde st vrcholy usporiadané v poradi ich spracovania
pomocou Dijkstrovho algoritmu. Postupnym zvacsovanim vyrovnavacej paméte sa ale do
cela dostava dlazdicové usporiadanie podla GPS stradnic. To si vysvetlujem tym, ze dlaz-
dice boli v niektorych pripadoch prilis velké a pocet vrcholov v nich prevysil pocet vrcholov
v datovom bloku. Tento nedostatok sa zvacSovanim vyrovnavacej paméte postupne stra-
til. Najhorsie dopadlo podla oc¢akavania nahodné usporiadanie vrcholov, ale usporiadanie
v povodnom poradi na tom nebolo ovela lepsie.
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Obr. 3: Zavislost poc¢tu nacitanych datovych blokov od velkosti vyrovnavacej paméte

2.3 Vypocet dosiahnutelnosti vrcholov digrafu

Gutmanov REACH algoritmus [8] potrebuje mat pre kazdy vrchol digrafu v vypocitani (a
zadani ako vstupny tudaj) dosiahnutelnost vrchola R(v) definovani vztahom 8 na strane
8. Vypocet dosiahnutelnosti je velmi naroény na cas, lebo na jej uréenie potrebujeme vy-
pocitat a analyzovat vsetky najkratsie cesty medzi lubovolnymi vrcholmi v digrafe.

Algoritmus na vypocet dosiahnutelnosti pre vsetky vrcholy hranovo ohodnoteného di-
grafu G = (V| H, ¢) by sa dal jednoducho formulovat takto:

Krok 1. Inicializdcia.
VieV:R(i)=0

Krok 2. Pre kazdu najkratsiu u— v cestu pu(u, v) a kazdy vrchol € u(u,v) na tejto ceste
poloz

R(x) := max{R(z), R(z, )} = max{R(x), min{d(u, z),d(z,v)}}.

Na vypocet dosiahnutelnosti budeme potrebovat urcif vsetky najkratsie cesty v digrafe.
Urobime to tak, ze budeme postupne pre kazdy vrchol v € V opakovane spustat point-
to-all Dijkstrov algoritmus a tak ndjdeme najkratsie cesty u(u,v) medzi kazdou dvojicou
vrcholov (u,v) € V x V. Dosiahnutelnost R(z, pu(u,v)) vrchola x € p(u,v) na ceste pu(u,v)
vypocitame zo znaciek t(v) a t(x)

R(z, ) = min{d(u,2), d(z,v)} = min{t(x), {(v) — t(2)}. (11)

Ozna¢me R, (z) dosiahnutelnost vrcholu « na cestach z vrcholu u, t.j.

R,(x) = Vmax( )R(x, p(u,v)), kde p(u,v) je najkratsia u — v cesta. (12)
veV, xeu(u,v
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Nech vrchol z € V lezi na dvoch najkratsich cestach v(u, v) a {(u, w) z vrcholu u. Potom
prva Cast oboch ciest je rovnaka a jej dlzku moézme oznacit d = d(u, z). Dosiahnutelnost
vrcholu = na ceste v je

R(z,v) = min{d(u, x),d(z,v)} = min{d, d(u,v) — d} (13)

a podobne
R(z,€&) = min{d(u, z),d(z,w)} = min{d, d(u,w) — d}. (14)

To znamena, ze ak budeme najkratsie cesty z vrcholu u do vrcholov v; € V analyzovat
v poradi od najdlhsej po najkratsiu (resp. vrcholov v; v poradi od najvzdialenejsieho po
najblizsi k vrcholu u), znacku R,(x) nastavime pri prvom vyskyte vrcholu x na nejakej
u — v; ceste a uz ju nebudeme menif. Ak pri spracovani nejakej cesty narazime na vrchol
x, ktory uz ma nenulovi znacku R, (z), znacku uz budi mat aj vsetky vrcholy na v — x
ceste a teda analyzu cesty mozem ukoncif.

Ak by platilo, ze d(u,v) > d(u,w), potom aj R(x,v) > R(z,§) a R,(z) > R(x,§).

Vhodné usporiadanie vrcholov v; sa dé ziskat pocas behu Dijkstrovho algoritmu. Staci
si zapamatat poradie, v akom sa stavali riadiacimi vrcholmi a pouzit opacné poradie - staci
ich vkladat do frontu typu LIFO.

Toto znamena, ze po vyhladani vSetkych najkratsich ciest z vrcholu u pomocou Label
Set implementacie so zlozitostou O(n -logn), uréenie znaciek R, (x) pre vsetky vrcholy uz
bude mat zlozitost len O(n). Vdaka tomuto sa ndm podarilo znizit zlozitost celého vypoctu
dosiahnutelnosti pre vietky vrcholy digrafu na O(n? - logn).

Algoritmus s vyssie uvedenymi urychleniami som opéf implementoval ako paralelny
vypocet a otestoval najskor na mojom PC s 2x2 jadrovym procesorom Intel(R) i3. Vypo-
¢et dosiahnutelnosti pre vrcholy digrafu slovenskej cestnej siete trval priblizne 91 mintt.
Ten isty program som potom spustil na HPC Klastri Zilinskej univerzity, pri¢om vipocet
prebiehal na 10-tich nodoch, t.j. v 120 paralelnych procesoch. Vypocet trval presne podla
ocakavani 3 mintty a 20 sekind.

2.4 Hladanie najkratsieho pripustného sledu

Diagram digrafu s definovanym zakizanym manévrom pozostavajicim z troch hran, kedy
pripustny sled nie je fahom, uvadzam na obrazku Obr. 4.

Kedze vo vseobecnom slede sa moze ktorykolvek vrchol alebo hrana opakovat Tubovolny
pocet krat, pri reprezentécii sledu v paméti pocitaca si uz nevystacime s jednoduchymi
znackami x ako to bolo pri ceste alebo tahu. Riesenim je pre kazdy vrchol mat viac znaciek,
rovnako ako v Palichovom algoritme na hladanie K-najkratsich ciest [12].

Modifikacia tohto algoritmu tak, aby namiesto najkratsej cesty hladal sled, je velmi jed-
noduché. Sta¢i vynechat podmienku, ktora zakazuje duplicitné vlozenie vrcholu do cesty.
Vsetky ostatné struktury algoritmu nie je potrebné menit. A naopak, kedze hladdame pri-
pustny sled, ktory ma reSpektovat zakdzané manévre, je potrebné zakazat vlozenie vrcholu
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= (V. H)

{1,2,3,4,5,6,7}

{(1,2),(2,3),(3,4),(3,7), (4,5), (5,6), (6,2)}
{(1,(1,2),2,(2,3),3,(3,7),7)}

= (1,(1,2),2,(2,3),3,(3,4),4, (4,5),5, (5,6),6,
(6,2),2,(2,3),3,(3,7),7)

= N & < Q
Il

Obr. 4: Priklad najkratsieho pripustného sledu, ktory nie je fahom

do sledu, ak by sa tym v slede vytvoril podsled so zakdzanym manévrom. Tato kontrola je
pomerne jednoduché. Pre kazdy vrchol si budeme udrziavat zoznam zakazanych manév-
rov, ktoré v tomto vrchole koncia. Pri vkladani vrcholu prejdeme vsetky tieto zakazané
manévre a vlozenie vrcholu povolime len vtedy, ak nendjdeme zhodu medzi nejakym za-
kazanym manévrom a koncom vytvaraného sledu. Problém je, ze dopredu nevieme urcit,
kolko znaciek pre kazdy vrchol budeme potrebovat. Ak by sme ich vytvarali prilis malo,
nemuseli by sme pripustny sled najst. Ak by sme ich vytvarali vela, algoritmus nam bude
vytvarat kratke sledy v blizkosti pociato¢ného vrcholu v a néjdenie pripustného sledu do
vrcholu v by trvalo prilis dlho a potrebovali by sme vela pamate na vsetky tie znacky.

Definicia 10 Nech p = (vy, (v1,v2),v9, ..., (Vk_1, Uk), Ux) je sled v digrafe G. Potom vsetky
vrcholy v; pre 2 <= i <= k — 1 nazveme wvnutorné vrcholy sledu p. Podobne vsetky
orientované hrany (v, v;41) pre 2 <=1 < k — 1 nazveme vnitorné hrany sledu p.

Poznamka Aj pociatocény vrchol sledu moze byt vnitorny, ak sa v slede opakuje. Napriklad
v slede (1,(1,2),2,(2,3),3,(3,1),1,(1,4),4) by bola mnozina vnitornych vrcholov {1,2,3}.

Veta 3 Nech G = (V, H, ¢) je hranovo ohodnoteny digraf bez cyklov zdporne; dizky. Nech
= (u=x,(x1,2),...,(Tp_1,2), 2z, = v) je pripustny sled z vrchola u do vrchola v
s dlzkou d(p).

Potom existuje taky pripustny u—u sled w s rovnakou alebo mengou dlzkou d(w) < d(u),
v ktorom sa okrem vnutornych vrcholov zakédzanych manévrov neopakuje ziadny iny vrchol
velV.

Dékaz. Ak sa v pripustnom slede p z vrcholu u do vrcholu v neopakuje vrchol, ktory
nie je vnutornym vrcholom zakazaného manévru, sled p je zaroven hladanym pripustnym
sledom w.
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Nech sa v slede pu opakuje vrchol x € V', ktory nie je vnitornym vrcholom ziadneho
zakazaného menévru. Potom nech z; je prvy vyskyt vrcholu x a x; je posledny vyskyt
vrcholu z v slede p.

M= (U =T, (xi—lvxi)vxh (xiaxi—i-l)v sy g, (:L‘jvxj—i—l): sy Tk = U)

T

Pre sled po = (u = x1, ..., (xi_1, %), 2, (Tj, Tj41), . . ., Tk = v), ktory vznikne zo sledu
p vynechanim ¢asti medzi vrcholmi x; a z; plati d(ps) < d(u), lebo digraf G' neobsahuje
cyklus zapornej diiky.

Kedze sled i bol pripustny a vrchol x nie je vnitorny vrchol zakdzaného menévru, po-
tom aj sled us je pripustny, lebo vSetky jeho netrivialne podsledy s aspon dvomi hranami st
bud zéaroven podsledmi pripustného sledu p v tvare (x;, (x;, Ti41)s - -+ Tim—1, (Tim—1, Tm), Tm)
pre 1 <l <m <ialebo j <l < m <k alebo obsahujui vrchol x ako svoj vnitorny vrchol,
ktory podla predpokladu nie je vnutornym vrcholom ziadneho zakazaného manévru.

Sled i3 je pripustny u — v sled v digrafe G a pre jeho dizku plati d(j) < d(u). Tento
postup moézeme opakovat dovtedy, pokial sa v slede u,, bude opakovat nejaky vrchol, ktory
nie je vnutornym vrcholom zakidzaného manévru. Takto ziskame pripustny sled w, pre

ktory plati d(w) = d(p,) < -+ < d(pz) < d(p). O

Pri hladani pripustného sledu sa mi teda stac¢i obmedzit len na konstruovanie takych sle-
dov, v ktorych sa opakuju len vnutorné vrcholy nejakého zakazaného manévru. Pre vsetky
ostatné vrcholy mi stac¢i pocas vypoctu vytvorit len jednu znacku. Vysledny algoritmus na
hladanie pripustného sledu v digrafe potom bude vyzerat takto:

Algoritmus 2 Multi label algoritmus na najdenie pripustného sledu v hranovo ohodnote-
nom digrafe G = (V, H, ¢) s nezapornym ohodnotenim hran.

Pre kazdy vrchol ¢ € V budeme evidovat jednu alebo viac definitivnych znaciek L,.
Kazda znacka bude usporiadand stvorica (k,t, z, zy), kde

k  je poradové cislo u—i sledu
je dlzka tejto u—i sledu
x je predposledny vrchol na tomto u—i slede

k. je poradové ¢islo sledu do predposledného vrcholu z

Do prioritného frontu £ budeme vkladat usporiadané stvorice (w,t, z, xy), kde

w je kandidat na riadiaci vrchol
t je dlzka u—w sledu, zéroveti je to aj priorita prvku frontu
x je predposledny vrchol na tomto u—w slede

xx je poradové ¢islo sledu do predposledného vrcholu x
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Krok 1. Inicializdacia.
Poloz L, = {(1,0,0,0)} a £; =0 pre Vi € V,i # u.
Poloz & := ().
Pre vSetky vrcholy ¢ € V*(u) poloz € := E U {(4, c(u,i),u,1)}.

Krok 2. Z frontu £ vyber stvoricu (Wmin, tmin, Tmin, Tkmin) S Miniméalnou znackou tyy,.
Ak je mnozina znaciek L, . prazdna alebo ak je vrchol wy,, vnitornym vrcholom
nejakého zakazaného menévru, potom:

i k = |£wmin + 1
L ‘Cwmin = £wmin U {(ka Zfrnina Lmin, kain)}

e Pre Vi € VT (wyi) skontroluj, ¢i vo vrchole i kon¢i nejaky zakézany manéver.
Ak ano tak skontroluj, ¢i nejaky zakdzany manéver nebude podsledom najde-
ného sledu do vrcholu i. Ak vo vrchole ¢ nekonci ziadny zakazany manéver alebo
ziadny takyto zakadzany manéver nebude podsledom néjdeného sledu do vrcholu
i, potom & := E U { (4, tmin + c(Wmin, 7), Winin, k) }-

Krok 3. Ak #0a L, ={}, GOTO Krok 2.
Inak STOP. Ak £, = {}, potom pripustny u — v sled neexistuje. Inak pomocou
znacky v £, mozeme skonstruovat najkratsi pripustny u—v sled p(u,v):

,LL(U,U) - (U = Wy, <w17w2)7w27 ey, We—1, (ws—laws)7ws - U).

Ozna¢me L;[j] znacku pri vrchole i, ktorej prva zlozka k = j. Teda ak (k,t,x,xy) €
L;, potom L;[k] = (k,t,x,xy). Zavedme tiez oznacenie L;[5]0 pre jednotlivé zlozky
znacky, teda L;[k]®) =t, L;[k]® =z a L;[k]™) = zy.

Potom
Ws = 0, ks=1
Ws—1 = Ews [ks](x)a ksfl = Ews {ks](xk)
Wg—2 = £w5,1 [ks—l](z)a ks—2 = 'Cws,l [k;s—l}(mk)

w, = sz [k’z](x) = U

Algoritmus som implementoval v programovacom jazyku C# a testoval na digrafe sloven-
skej cestnej siete. Trafit vrcholy u a v tak, aby sa pri hladani najkratsieho v — v pripustného
sledu prejavil nejaky zakazany manéver bolo velmi naro¢né. Preto som algoritmus otestoval
tak, ze som ho nechal vypocitat a zobrazif najkratsi pripustny sled, potom som cast tohto
sledu zadefinoval ako zakazany manéver a vypocet opakovane spustil.
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3 Zaver

V dizertacnej praci sa mi podarilo prehladnym sposobom popisat zname publikované algo-
ritmy na hladanie optimélnej cesty v orientovanom grafe. Vac¢sinu tychto algoritmov som
implementoval v programovacom jazyku C# a nasledne aj v jazyku C. Implementéciu algo-
ritmov som experimentalne overil na digrafe slovenskej cestnej siete, pricom som porovnal
a vyhodnotil rychlost jednosmernej, obojsmernej sériovej a obojsmernej paralelnej imple-
mentacie vybranych algoritmov. Vysledkom tejto casti mojej prace je, Ze najrychlejsim
algoritmom na najdenie najkratsej cesty v orientovanom hranovo ohodnotenom grafe je
z pomedzi mnou implementovanych algoritmov jednosmerna kombinacia algoritmov Reach
a A*. Pomerne prekvapivo bola jedmosmerna sériova implementacia rychlejSia ako para-
lelny vypocet toho istého obojsmerného algoritmu vo viacerych vlaknach.

Tiez som navrhol vlastni metodu na vypoctet dolného odhadu vzdialenosti dvoch bo-
dov na povrchu Zeme z ich GPS sturadnic. Pouzitim tejto metédy sa mi podarilo zrychlit
niektoré zname algoritmy a da sa predpokladat, ze v mobilnych zariadeniach, ktoré nemaju
hardvérovi podporu vypoctov v pohyblivej desatinnej c¢iarke by takyto sposob odhadu
vzdialenosti bol v porovnani s klasickym vypoc¢tom Haversine metédou este efektivne;jsi.

Navrhol som aj niekolko sposobov, ako usporiadat vrcholy digrafu vo vstupnych tdajoch
pred samotnym vypoctom tak, aby som znizil pocet operacii ¢itania blokov z externej
paméte na zariadeniach s malou kapacitou operacnej paméte. Ukazal som, ze usporiadanim
vrcholov v digrafe — modeli cestnej siete — podla znamych GPS suradnic je objem dat
¢itanych z externej paméte podstatne nizsi ako keby sa na zaciatku vypoctu nacital do
pamiéte cely digraf. Ak by GPS stradnice o vrcholoch neboli k dispozicii, ako vhodna
alternativa sa ukazalo usporiadanie vrcholov podla ich vzdielenosti (diiky najkratsej cesty)
od pevne zvoleného vrcholu s velkou excentricitou.

Uspesne som sa zaoberal aj ngvrhom algoritmu na vypocet dosiahnutelnosti vrcholov
pre potreby REACH algoritmu. Objavil a dokazal som niekolko vlastnosti funkcie dosia-
hnutelnosti, vdaka ktorym sa mi podarilo rddovo urychlit vypocet dosiahnutelnosti pre
vSetky vrcholy digrafu. Moja implementécia tohto algoritmu paralelizovana pomocou MPI
kniznice dokazala na HPC klusteri v 120 paralelnych procesoch vypocitat dosiahnutelnost
vrcholov pre slovenski cestni siet s vyse 200 000 vrcholmi a 500 000 hranami za 3 minity
a 20 sekund a existuje redlny predpoklad, Ze pre cestnu siet Nemecka s vyse 4 000 000
vrcholov by vypocet trval len o nie¢o dlhsie ako jeden den.

Za svoj najvacsi prinos povazujem formulaciu exaktného a pritom rychleho algoritmu
na najdenie najkratsieho pripustného sledu v dopravnej sieti s reSpektovanim zakazanych
manévrov. Algoritmus som navrhol ako vlastni modifikaciu Palichovho algoritmu na naj-
denie K-najkratsich ciest. Pri navrhu algoritmu som pouzil mnou formulovani a dokazanu
vetu, pomocou ktorej sa mi podarilo podstatnym sposobom obmedzif pocet vytvorenych
znaciek vrcholov. Samozrejme som aj tento algoritmus implementoval a jeho funkcénost
experimentalne overil na slovenskej cestnej sieti.
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Summary

This thesis deals with the shortest path problems in extensive transport network. One of
the objectives of this work is to implement, compare and summarize well known shortest
path algorithms and their modifications. The main focus is to design a fast algorithm
for finding the feasible shortest trail in a directed graph. Feasible trail is such a route in
transport network which respects the additional terms in the modeled reality — prohibited
maneuvers (e.g. left-turn, U-turn) in the transport network.

A subset of known shortest path algorithms were implemented in the programming
language C# and consequently the programming language C. These implementations have
been verified on the digraph of the Slovak road network. The speed of unidirectional, bidi-
rectional serial and bidirectional parallel implementation of selected algorithms have been
compared and evaluated. The fastest algorithm was the unidirectional combination of al-
gorithms Reach and A*. Surprisingly the unidirectional serial implementation of Reach
algoritm was faster than the multiple threads parallel implementation of the same bidi-
rectional algorithm. I designed the new method of calculating lower bound of distance of
two points on the earth’s surface from their GPS coordinates. By using this method some
known algorithms became faster. I suppose this method of distance estimating in the mo-
bile devices without hardware support of floating point calculations is more efficient than
the traditional Haversine method.

There are designed several ways how to organize digraph vertices in the input data be-
fore the calculation process so that the number of blocks read operation needed on devices
with small capacity of main memory were minimized. I have shown that the arrangement
of vertices in the digraph of the model of the road network by using of the known GPS
coordinates can significantly lower the number of disk I/O operations. If the GPS coordi-
nates of the vertices are not available the vertices arrangement in the order of the distance
(shortest path length) from fixed vertex is a suitable alternative.

I have successfully dealt with the algorithm to calculate the reachness of vertices in di-
rected graph needed for REACH algorithm. I have discovered and proved several properties
of the reachness function, thanks to them I have accelerated the calculation of reachness
for all vertices digraph. The new designed implementation of this algorithm, parallelized
by using MPI library and processed on HPC cluster in 120 CPUs, calculates the reachness
of over 200 000 vertices of the Slovak road network in 3 minutes and 20 seconds. There
is assumption that calculating of reachnes in the German transport network with over
4 000 000 vertices would take little more than one day.

The greatest contribution of the thesis is the formulation of the exact and even fast
algorithm for finding the feasible shortest trail in a transport network with the respect
of prohibited maneuvers. The new algorithm is a modification of the existing Paluch’s
multilabel algorithm for finding K-shortest paths. In the process of designing the algorithm
has been used me itself formulated and proven theorem which substantially reduces the
number of created labels of vertices.
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