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EFEKTYWNOSC ALGORYTMOW KOLOROWANIA GRAFOW
W TRYBIE ON-LINE

Streszczenie. Z praktycznego punktu widzenia, analiza najgorszego przypadku
okazuje sie czesto zbyt pesymistyczna, natomiast zachowanie algorytmu dla spo-
tykanych w rzeczywistosci danych jest najczesciej duzo lepsze niz dla stosunkowo
nielicznych instancji, decydujacych o ztej efektywnosci w najgorszym przypadku.
W niniejszej pracy rozwazamy parametry, ktére pozwalaja na ocene oczekiwane-
go zachowania algorytméw kolorowania wierzchotkdw grafow w trybie on-line. W
szczeg6lnosci koncentrujemy sie na oszacowaniach przecietnej liczby chromatycz-
nej, przecietnej dobroci, funkcji przecietnej dobroci i nowo zdefiniowanej podatno-
Sci grafu dla algorytmu A Podajemy rezultaty teoretyczne oraz wyniki ekspery-
mentéw obliczeniowych przeprowadzonych dla algorytmu First-Fit.

EFFECTIVENESS OF ON-LINE GRAPH COLORING ALGORITHMS

Summary. It usually happens that worst case analysis leads to the results which
are too pessimistic to be valuable in real life applications. In this paper we inve-
stigate an expected effectiveness of on-line graph coloring algorithms. The mean
chromatic number, mean performance ratio and mean performance function as well
as newly defined susceptibility of graph to algorithm Aare analyzed. Experimental
results for algorithm First-Fit are presented, too.

1. Wprowadzenie

Bedziemy rozwaza¢ grafy bez petli i wielokrotnych krawedzi. Dla danego grafu
G = (V,E), przez V(G) oznaczamy zbior wierzchotkéw, natomiast E(G) oznacza zbi6r
krawedzi grafu G, przy czym rzedem grafu G nazywamy liczbe n réwng \V (G)|. Przez N(u)
oznaczamy zbidr wszystkich wierzchotkéw sasiednich z wierzchotkiem v. Definicje innych
poje¢ z zakresu teorii graféw mozna znalez¢ w [8]. W najbardziej tradycyjnej postaci

kolorowanie wierzchotkéw grafu polega na przypisaniu kazdemu wierzchotkowi takiego
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koloru, aby dowolne dwa sgsiednie wierzchotki miaty rozne kolory. Pokolorowanie wierz-
chotkéw grafu przy uzyciu ¢ koloréw nazywamy jego k-pokolorowaniem, a najmniejsza
liczbe k, dla ktorej istnieje ¢-pokolorowanie grafu G, nazywamy liczbg chromatycznag
grafu G i oznaczamy y(G). Graf, dla ktérego istnieje ¢-pokolorowanie, nazywamy k-
kolorowalnym, a graf o liczbie chromatycznej réwnej ¢ nazywamy k-chromatycznym.
Dowolne ¢-pokolorowanie grafu G tworzy podziat (Vj, V2,..., Vk) zbioru wierzchotkéw
V(G) na ¢ podzbioréw niezaleznych, nazywanych klasami koloréw. Problem kolorowa-
nia wierzchotkéw grafu polega na wyznaczeniu podziatu zbioru V(G) na najmniejszg
liczbe klas kolordw. Wiekszo$¢ znanych rezultatéw dotyczy przypadku, w ktérym struk-
tura kolorowanego grafu dana jest z géry. Do rozwigzania problemu (najczesciej tylko
przyblizonego) mozna wtedy stosowa¢ algorytmy kolorowania dziatajgce w trybie off-line
(patrz np. [13, 14]). Jednak jak pokazuje praktyka, duza grupa problemoéw wystepujacych
W rzeczywistosci ma nature nie pozwalajgcg na przyjecie zatozenia o znajomosci z
gory struktury catego grafu. W rozwigzywaniu tego typu problemdéw kazdy algorytm
wymagajacy dostepu do catego grafu posiadatby powaznie ograniczong przydatno$é
praktyczng. Algorytmami budujacymi rozwigzanie problemu oparte na niepetnej infor-
macji o grafie sg algorytmy dzialajgce w trybie on-line. Podczas kolorowania wierzchot-
kéw w trybie on-line, kolejne wierzchotki grafu prezentowane sg na wejsciu algorytmu
kolorujacego w niezaleznym od algorytmu porzadku (tg, v2,.. mvn). W momencie prezen-
tacji wierzchotka \{ ujawniany jest takze zbiér krawedzi £) C E(G), taczacych u, z wy-
branymi spos$rod zaprezentowanych wczesniej wierzchotkéw ra U;_i. Para&- = («j, Ef)
stanowi zgdanie pokolorowania wierzchotka u;. Algorytm obstugujacy zgdanie musi nieod-
wracalnie, przed prezentacjg nastepnego wierzchotka, przyporzadkowaé prezentowanemu
wierzchotkowi kolor c(uj). Graf G wraz z zadanym uporzadkowaniem rc zbioru wierzchot-
kéw nazywamy prezentacjg on-line grafu G i oznaczamy (G, 7).

Kolorowanie grafu G w trybie on-line mozna interpretowac jako gre dwaéch przeciw-
nikdw nazywanych prezenterem i malarzem. Prezenter odstania kolejno wierzchotki grafu
wraz z odpowiednimi krawedziami. Malarz nadaje kolory prezentowanym przez prezen-
tera wierzchotkom. Celem malarza jest uzycie jak najmniejszej liczby koloréw, podczas
gdy prezenter, przeciwstawiajgc sie temu, szuka takiego uporzadkowania wierzchotkow,

ktére zmusi malarza do uzycia jak najwiekszej liczby koloréw. Malarz wygrywa gre, jezeli
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do pokolorowania catego grafu uzyje x(G) kolorédw. Jezeli uzyje ich wiecej, przegrywa.
Jednym z najbardziej znanych algorytméw kolorowania on-line jest zachtanny algorytm
First-Fit (w skrocie FF), ktéry realizuje strategie zachtanng, przyporzadkowujac kazde-

mu wierzchotkowi mozliwie najmniejszy kolor.

Algorytm [ First-Fit ]
BEGIN
INITIALIZE (K(G) :=0, E[G):= 0);
REPEAT
READ(oi(t>i,A));
V(G) :=V(G)u{il};
E{G) :=£(G)UE;;
k =1;
WHILE V{ kolor nie jest przypisany DO
IF nie istnieje u 6 N(uj) taki, ze c(u) = k
THEN V{ kolor :=k;
ELSEk :=k+ 1
UNTIL koniec ciggu o;
BEND

Przyktad 1. Rozwazmy cigg zadan o = (01,02,03,04), gdzie

Cl= (f1,0), a2= (U4, 0), 03 = (V2{tdU2}), A= (U3,{usW2,~4}).

Jezeli malarz koloruje wierzchotki zgodnie ze strategig stosowang przez algorytm FF, to
obstuga zadan z ciagu o prowadzi do nastepujgcego pokolorowania: c(ig) = 1, c(v4) = 1,
c(v2) = 2, 0(13 = 3. Zaprezentowany przez prezentera graf jest Sciezkg P4. Malarz

przegrywa, poniewaz uzyt trzech koloréw, podczas gdy optymalna liczba koloréw wynosi

X(P<) = 2.

Liczbe koloréw uzytych przez A do pokolorowania grafu G przy zadanym
uporzadkowaniu t oznaczamy przez A(G,7). Najwiekszg liczbe koloréw uzytych przez

algorytm A do pokolorowania grafu G, wsrdd wszystkich mozliwych prezentacji on-line
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grafu G, oznaczamy Xa(G) i nazywamy liczba on-line chromatyczng grafu G dla algoryt-
mu A Bardziej formalnie:

Xa(G) = max™ h(G,n).
Liczba Xa(G) mdwi o zachowaniu algorytmu A w najgorszym przypadku. Przy zatozeniu,
ze wystgpienie kazdej prezentacji on-line grafu G jest jednakowo prawdopodobne, miarg
oczekiwanego zachowania algorytmu A jest przecietna liczba chromatyczna grafu G dla

algorytmu A (ang. mean chromatic number), ktdra definiujemy jako:
xi(G) = "£ A «? 1),

gdzie sumowanie odbywa sie po wszystkich uporzadkowaniach ir zbioru V (G).

2. Ocena pesymistycznej efektywnosci kolorowania on-line

Ocena efektywnosci algorytméw kolorowania on-line opiera si¢ zwykle na pojeciu funk-
cji dobroci pk : Z+—R molwigcej jak bardzo rozwigzania generowane przez algorytm

kolorowania on-line A moga odbiega¢ od rozwigzania optymalnego:

pk{n) = maxXk{G)/x{G),

gdzie Z+, R oznaczaja odpowiednio zbiér liczb catkowitych dodatnich i rzeczywistych,
a maksimum brane jest po wszystkich grafach o n wierzchotkach. Jedno z najlepszych
dolnych oszacowan funkcji dobroci wynika z twierdzenia podanego w pracy [7]. Dla mo-
delu kolorowania rozwazanego w niniejszej pracy oszacowanie to pokrywa sie z wynikiem

podanym wczesniej w [4] i wynosi

P.W >

Interesujacy rezultat z pogranicza oceny pesymistycznej podano dla algorytmu FF w pra-

cy [10]. Przy n dazacym do nieskoriczonosci prawdopodobienstwo tego, ze

X££(G) < (2+ c)x{G), (@)
dazy do 1, innymi stowy wiasnos¢ ta zachodzi dla prawie wszystkich graféw. Najlepszy do
tej pory algorytm kolorowania on-line dowolnych grafow (LST) znajdujemy w pracy [15],

natomiast wyczerpujacy przeglad znanych wynikéw zawarty jest w pracach [5, 12].
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3. Ocena oczekiwanej efektywnosci kolorowania on-line

Przecietna liczba chromatyczna stanowi podstawe do zdefiniowania przecietnej dobroci
i funkcji przecietnej dobroci. Przecietng dobro¢ algorytmu A dla grafu G definiujemy
nastepujaco:
= XK{G)
*(} X@©)'

Funkcja przecietnej dobroci pj(n) : Z+—  zdefiniowana jest jako:

pj(n) = max ri(G),

gdzie maksimum brane jest po wszystkich grafach o n wierzchotkach. Podobnie jak dla
p*(n), dla dowolnego algorytmu A mamy 1~ pj[(n) ™ n.

Teoretyczne oszacowania przecietnej liczby chromatycznej znane sg jedynie dla bardzo
specyficznych rodzin graféw. Anthony i Biggs [2] wykazali, ze dla Sciezek i cykli o parzy-
stej dtugosci x{ zmierza do 3 przy n dazagcym do nieskoriczonosci. Nie sg natomiast znane
zadne ogblne oszacowania funkcji p{{n). Fakt ten stanowit motywacje do przeprowadzenia
eksperymentu obliczeniowego, ktorego gtownym celem byto wyznaczenie doktadnej warto-
ci funkcji pj(n) w mozliwie szerokim zakresie wartosci n. Eksperyment przeprowadzony
zostat na komputerze IBM PC Pentium 166 MHz, a wyczerpujgcemu kolorowaniu algoryt-
mem FF poddano wszystkie nieizomorficzne i spdjne grafy o n wierzchotkach, 3 < n ~ 9.
Jednym z podstawowych problemdw napotkanych podczas planowania eksperymentu byta
niedostepnos¢ katalogu wszystkich nieizomorficznych graféw. Problem efektywnego wyge-
nerowania takiego katalogu nie jest z pewnoscia trywialny, chociazby ze wzgledu na brak
wielomianowych algorytmoéw i ostatecznego rozstrzygniecia, czy problem sprawdzania izo-
morfizmu dwoch graféw jest NP-zupelny (patrz [9] problem GT48). Duzy problem sprawia
takze liczba graféw, rosngca wyktadniczo ze wzrostem liczby wierzchotkéw, co tgcznie z
czasem kolorowania stanowito ograniczenie decydujgce ostatecznie o zawezeniu ekspery-

mentu wyczerpujacego kolorowania do n”9.

3.1. Generowanie grafow
Do wygenerowania zbioru nieizomorficznych, spoéjnych graféw zastosowano pro-

gram makeg z pakietu NAUTY ver. 1.9, ktéry ma obecnie najlepsze referencje wsréd
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znanych implementacji algorytméw generowania katalogéw graféw nieizomorficznych.
Do badan naukowych pakiet dostepny jest bezptatnie w internecie pod adresem
http://cs.anu.edu.au/people/bdm. Generowane grafy pogrupowane zostaty wedhug
liczby wierzchotkéw, tworzac rodziny Qn, n = 3,..., 10. Liczby wygenerowanych graféw
dla poszczego6lnych rodzin zestawiono w tab. 1. Dla poréwnania, podano takze liczebno$¢
rodzin J\fn wszystkich graféw nieizomorficznych (wiaczajac grafy niespjne).

Tablica 1
lo$¢ nieizomorficznych graféw o n
wierzchotkach i czasy generowania

n \Qn\ t [skd K I

3 2 - 4
4 6 - 11
5 21 - 34
6 112 - 156
7 853  0.11 1044
8 11117  0.82 12346
9 261080  17.46 274668

10 11716571 705.96 12005168

Dzigki bardzo duzej sprawnosci pakietu NAUTY, wygenerowanie katalogu wszystkich
niezbednych grafow (n = 1,..., 10) nawspomnianym komputerze zajeto zaledwie okoto 12
min. Jednak jak wynika z oszacowan, wygenerowanie katalogu nieizomorficznych, spéjnych
graféw 11-wierzchotkowych zajetoby juz okoto 20 godz. Dla pordéwnania podajemy, ze

samych grafow 24-krawedziowych byloby wtedy 68 803 769.

3.2. Kolorowanie graféw rzedu n ~ 9

W eksperymencie zastosowano metode wyczerpujgcego kolorowania kazdego grafu, tzn.
generowano pokolorowanie grafu dla jego kazdej prezentacji on-line. Pozwolito to na wy-
znaczenie  FF(G, m), a w konsekwencji obliczenie doktadnej wartosci liczby xff(c) dla
kazdego z rozpatrywanych graféw. Poniewaz dla dowolnego grafu, wéréd wszystkich jego
prezentacji on-line, zawsze istnieje taka, ktéra prowadzi do wygenerowania przez F+ poko-
lorowania optymalnego, wiec wyniki wyczerpujacego kolorowania umozliwity wyznaczenie
liczby x(G) kazdego grafu. W ten spos6b wyznaczenie p”*{n) sprowadzone zostato do prze-
szukania zbioréw wynikéw kolorowania i odszukania w nich graféw o najwiekszej wartosci

rAHG). Jako uzupeknienie obliczone zostaty wartosci funkcji $redniej dobroci Prrin), zde-
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finiowanej jako:

Algorytm kolorowania FF zaimplementowano w jezyku C++. Juz wstepne oszacowanie
czasu niezbednego do przeprowadzenia obliczen wykazato, ze przeprowadzenie ekspery-
mentu, polegajacego na wyczerpujgcym kolorowaniu kazdego grafu jest realne jedynie dla
n”~9. Wyczerpujace pokolorowanie wszystkich graféw dla n = 1,...,8 zajeto zaledwie
péttorej godziny, jednak pokolorowanie grafow 9-wierzchotkowych wymagato juz okoto

260 godzin, tj. prawie 11 dni.

Rys. 1. Funkcje pERn) i pAH(n) oraz przedziat ufnosci dla Aj(10)
Fig. 1. Functions pFHn) and pFHn) and confidence interval for pA<10)

Tablica 2
Wyniki eksperymentu dla n~9

nooQn Pin) rN(G)>1 [l ERG)>I P Ari7)
3 2 1.0000 0 0.00 1.0000
4 6 1.1250 1 16.67 1.0208
5 21 1.1667 5 23.81 1.0265
6 112 1.2500 51 45.54 1.0455
7 853 1.2875 531 62.25 1.0553
8 11117 1.3490 8882 79.90 1.0739
9 261080 1.3730 239606 91.78 1.0903
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Rezultaty badan otrzymane w wyniku wyczerpujacego kolorowania zestawione sa na
rys. 1iw tab. 2. Zauwazmy, ze na podstawie nieréwnosci 1, dla prawie wszystkich graféw
mamy r|HG) ~ 2+ e. W nastepnym punkcie przedstawiamy wyniki estymacji przedziato-

wej wartosci pHH(10), ktora przeprowadzona zostata na podstawie losowo wybranej préby.

3.3. Kolorowanie graféow rzedu n=10

Wygenerowanie wyczerpujacych pokolorowan wszystkich grafow 10-wierzchotkowych
na wykorzystanym w tym eksperymencie komputerze zajetoby okoto 10 lat. Jest oczywiste,
ze koszty przeprowadzenia takiego eksperymentu sg zbyt wysokie, a skrocenie czasu przez
zwiekszenie mocy obliczeniowej komputera czy rozproszenie obliczen na kilka réwnolegle
pracujacych stacji roboczych nie stanowi rozwigzania problemu.

W zwiazku z powyzszym zastosowano metode reprezentacyjng [3], ktorej celem by-
fa estymacja przedziatowa wartosci charakterystyki H(n), czyli sredniej wartosci cechy
rAH{G) w populacji generalnej Gio- Obliczenia przeprowadzone zostaty na proébie grafow
10-wierzchotkowych G[o C Qw, losowo wybranych z populacji generalnej. Jako estymator

charakterystyki pAR(n) przyjeto $rednig z préby

4 ici

Losowanie przeprowadzone zostato zgodnie ze schematem losowania prostego, tzn. ko-
lejne grafy wybierane byly do préby sekwencyjnie, bez zwracania i z zachowaniem wa-
runku, ze kazdy pozostawiony w populacji graf, w kazdym momencie losowania ma to
samo prawdopodobienistwo wylosowania. Wymagana liczno$¢ proby wyznaczona zostata
na podstawie proby wstepnej, przy ustalonym a, bedagcym prawdopodobienstwem zdarze-
nia polegajacego na tym, ze |pAHn) —pfH(n)| jest wieksze od pewnej ustalonej wartosci d.
Jest to jeden z najbardziej obiektywnych i niezawodnych sposob6w oceny minimalnej licz-
nosci proby. W tab. 3 przedstawiamy wyniki otrzymane dla graféw 10-wierzchotkowych
oraz wyniki otrzymane podczas weryfikacji przyjetej metody, ktorg przeprowadzono dla
populacji G7,Gs i <b-

Przedziat ufnosci dla n = 10 zaznaczony jest réwniez na rys. 1. Zauwazmy, ze ekspery-
ment dla n = 9 przeprowadzony zostat dla wartosci d = 0.004. Jednak wymagana w tym

przypadku liczno$¢ proby okazata sie znacznie wieksza niz w pozostatych przypadkach.
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Stad dla n = 10 badania przeprowadzone zostaty przy d = 0.01.

Tablica 3
Wyniki eksperymentu uzyskane metoda
reprezentacyjng dlan = 7,..., 10

a = 0.05

n\Qn d PFf(n) Przedziat ufnosci
7 179 0.01 1.0553  1.0425-1.0625
8 231 0.01 10739 1.0627-1.0817
9 1511 0.004 1.0903  1.0865-1.0945
10 235 0.01 - 1.0921-1.1121

4. Grafy niepodatne dla algorytmu First-Fit

Dla grafu G przez rif(G, A) oznaczamy liczbe uporzadkowan zbioru V (G) zmuszajacych
algorytm A do wygenerowania nieoptymalnego pokolorowania, tzn. takiego, ze A(G, tt) >
X{G). Przez ns(G, A = n! —n/(G, A oznaczamy liczbe uporzadkowan prowadzacych do
pokolorowan optymalnych. Zat6zmy ponownie, ze prawdopodobienstwo wystgpienia kaz-

dego uporzadkowania wierzchotkéw grafu G jest jednakowe. Wowczas wspotczynnik

p.(C)=1-"j(C"h = n'~ ).
nazywamy podatnoscig grafu G dla algorytmu A Warto$¢ tego wspotczynnika méwi o
prawdopodobienstwie wygenerowania przez algorytm A optymalnego pokolorowania grafu
G.
Rozwazmy algorytm FF. Niech k —x(G), a podziat {VUV2, m ,Vk) niech bedzie opty-
malnym ¢-pokolorowaniem jednoznacznie kotorowalnego grafu G o n wierzchotkach.
Oznaczajac a; = |Vj|, i = 1,..., k, dolne oszacowanie podatnosci grafu G mozemy za-
pisa¢ nastepujaco:

PffEE} A Timalm k-

Zauwazmy, ze poniewaz £i=1 a>— n, wiec warto$¢ powyzszego wyrazenia jest najmniejsza,

gdy |a; —aj|™l. Otrzymujemy stad nastepujacy lemat:

Lemat 1. Jezeli G jest grafem n-uiierzchotkowym, jednoznacznie k-chromatycznym, to

PFF(G) ™ f(n, k), gdzie
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Niech G bedzie grafem, ktory jest ;-chromatyczny i ma r roznych ¢-pokolorowan

(VAMVINLL j =1,...,r. Oznaczmy = \V/\. Wtedy podatnos¢

M Oy a m 11°' “» m

i=l n!

Stad ostatecznie mozemy zapisa¢ twierdzenie:

Twierdzenie 1. Jezeli G jest grafem n-wierzcholkowym, k-chromatycznym, posiadaja-

cym r roznych, optymalnych pokolorowan, to
Pff(G) S r-f(n,k).

A.l. Generowanie katalogu graféw niepodatnych

Jezeli wystapienie kazdego uporzadkowania wierzchotkéw grafu G jest jednakowo
prawdopodobne i warto$¢ wspotczynnika podatnosci Pa(G) < 0.5, to G nazywamy grafem
niepodatnym dla algorytmu A Wyniki wyczerpujacych pokolorowan graféw wykorzystane
zostaly do wygenerowania katalogu graféw niepodatnych dla algorytmu FF. Zestawie-
nie ilosci h wyznaczonych graféw, wraz z najmniejszg wartoscig podatnosci, dla kazdego
n —6,..., 9 podajemy w tab. 4. Warto w tym miejscu zapyta¢ o istnienie graféw o
podatnosci réwnej zero. Problem ten pozostaje w Scistym zwigzku z grafami trudnymi
do kolorowania dla algorytmu A (ang. hard to color), zdefiniowanymi w pracy [11] ja-
ko grafy, dla ktérych dowolna implementacja algorytmu A prowadzi do wygenerowania

nieoptymalnego pokolorowania. Jak widac¢, sg to grafy o zerowej podatnosci.

Tablica 4
llodci graféw niepodatnych i
najmniejsze podatnoscin = 6,..., 9
n h ) h [0/], minGee, Pff(G)
6 2 1.79 0.4083
7 58  6.80 0.3099
8 1673 15.05 0.2017
9 62355 23.88 0.1092

W pracy [16] udowodniono, ze najmniejszym (w sensie liczby wierzchotkéw i krawedzi)
trudnym do kolorowania grafem dla algorytmu LST jest graf 2Kn. Natomiast dla algo-

rytmu FF wiadomo, ze dla kazdego grafu mozna poda¢ przynajmniej jedng prezentacje
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n=6,m=9, x=3 n=7, m=11, x=3
Pkf==0.4083 PFF—0.3099

n=8, m=18, x=4 n=9, m=15, x=3
Pff=0.2017 PFf=0.1092

Rys. 2. Grafy o najmniejszych podatnosciach dla algorytmu FF

Fig. 2. Graphs with minimum susceptibility for algorithm F
on-line prowadzacg do pokolorowania optymalnego. Stad wynika, ze nie istnieje graf trud-
ny do kolorowania dla algorytmu FF, a wartos¢ minc” Pff(G) nigdy nie osiggnie 0.
Pomimo tego z wynikéw przedstawionych w tabeli 4 widaé, ze dla algorytmu FF istnieje
wiele graféw niepodatnych, a wiec z praktycznego punktu widzenia niemal réwnie kto-
potliwych co grafy trudne do kolorowania dla FF. Z przeprowadzonych badari wynika

rowniez, ze dla i = 1,..., 5 zachodzi nastepujace twierdzenie:
Twierdzenie 2. Jezeli [F(G)| ~ 5, to Pff(G) ™ 0.5.

Zatem dla wszystkich graféw o liczbie wierzchotkéw nie przekraczajacej 5, bardziej
prawdopodobne jest, ze algorytm FF wygeneruje pokolorowanie optymalne niz nieopty-
malne. Dla kazdej rodziny Gn, n = 6,... ,9 wyznaczony zostat réwniez graf o najmniejszej
podatnosci dla FF. Wyznaczone grafy przedstawiamy na rys. 2. Grafy o niskim wspét-
czynniku podatnosci sg szczegdlnie interesujgce z punktu widzenia zastosowan, w ktérych

ten sam grafjest wielokrotnie kolorowany przy réznych permutacjach wierzchotkéw [6].
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Abstract

An on-line algorithm receives a sequence of requests and immediately services each
request before the next one is considered. It is assumed that the sequence is not known
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in advance. Worst case analysis of on-line graph coloring algorithms is usually based on
“bad” sequences. However, in many real live applications, worst case analysis leads to the
results which are too pessimistic to be valuable. In this paper we investigate an expected
behavior of graph coloring algorithms under aussumption that each sequence is equally
likely. Mean chromatic number, mean performance ratio and mean performance function
as well as newly defined susceptibility of graph to algorithm A are analyzed. As a result
of experimental study a range of values for mean performance function is calculated and
a catalog of graphs non-susceptible to algorithm First-Fit is generated.



