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Introducao

Vamos ver agora como usar programacao linear para criar algoritmos de
aproximacao.

Programacdo linear é uma ferramenta (til, pois existem algoritmos
polinomiais para resolver programas lineares.

Além disso, ela pode fornecer boas delimitacGes para o valor étimo do

problema em questdo, o que é fundamental para a andlise da qualidade da
solucdo produzida por um algoritmo de aproximacao.
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Introducao

Para criar um algoritmo de aproximag¢do baseado em programacao linear,
necessitamos de um programa linear que seja uma relaxacdo do problema
de otimizacdo: cada solucdo vidvel do problema combinatério deve
corresponder a uma solugao vidvel do programa linear.
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Técnica do arredondamento

Uma técnica simples, mas as vezes eficaz, é a do arredondamento.

Esta técnica consiste em arredondar uma solugdo étima de um programa
linear que represente o problema original.

Vamos aplicar a técnica do arredondamento ao problema da cobertura
minima por conjuntos.

Problema MINCC(E, S, ¢): Dados um conjunto finito E, uma colecdo

finita S de conjuntos finitos que cobre E e um custo cs em Q> para cada
S em S, encontrar uma cobertura 7 de E que minimize ¢(T).
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Problema MINCC

Para aplicar a técnica do arredondamento, precisamos formular um
programa linear que represente o MINCC.

Considere o seguinte programa linear: encontrar um vetor x indexado por
S que

minimize X =) scg CSXS
sob as restricdes ) g..cgXs > 1, paracada eem E, (1)
xs > 0, para cada S em S.
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Problema MINCC

Neste programa, tem-se uma varidvel xs para cada S em S.

Estas varidveis devem assumir valor 0 caso um conjunto S ndo esteja na
cobertura, e um valor positivo caso S esteja na cobertura.

O primeiro conjunto de restricdes exige que, para cada elemento e em E,
exista algum conjunto S escolhido para a cobertura que cubra e.
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Considere a instdncia do MINCC com E = {a, b, c,d, e, f},
S ={{a,b},{a,c,d},{d,e},{b,c,},{a,e,f}}, cs =2 para todo
Se{{a b} {a,c,d}}ecs =1paratodo S € {{d,e},{b,c,f}, {a, e f}}

Uma solugdo étima para este problema é 7 = {{d, e}, {b,c,f},{a,e,f}},
com custo ¢(7) = 3.

Neste caso, o modelo linear associado é dado por

Marina Andretta (ICMC-USP) sme0216 e 5826 19 de outubro de 2015 7 /68



minimizar  2xq, py + 2X(a c.dy + X{d,e} T X{b,c,r} T X{a,e,f}

—

sujeita @ X(5p} + X{a,c,d} T X{ae,f}
X{a,b} T X{b,c,f}

X{a,c,d} T X{b,c,f}

X{a,c,d} T X{d,e}

X{d,e} T X{e,f}

—~
N
~

X{b,c,f} T X{e,f}
X{a,b}

X{a,c,d}

X{d,e}

X{b,c,f}
X{e.f}

VvV IV IV IV IV IVIVIVIVIVIV
= I = A I = N e e i e

Marina Andretta (ICMC-USP) sme0216 e 5826 19 de outubro de 2015 8 /68



Problema MINCC

Dada uma cobertura 7 de E, chamaremos de vetor caracteristico um vetor
x tal que xs = 1se S estd em T e x5 = 0, caso contrério.

O programa linear (1) é vidvel, ja que o vetor caracteristico de qualquer
cobertura de E satisfaz todas as suas restricoes.

Ele também é limitado, pois cx > 0 para qualquer solu¢ao vidvel x.

Assim, pelo teorema forte da dualidade, este programa linear tem uma
solucdo étima racional.
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Problema MINCC

Como o vetor caracteristico de qualquer cobertura de E é vidvel para o

programa linear (1), temos a seguinte delimitac3o inferior para o valor
étimo do problema MINCC(E, S, ¢):

opt(E,S,c) > cX

para toda solug¢do étima X de (1).
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Problema MINCC

Se todas as componentes de uma solugdo 6tima X de (1) sdo inteiras, a
subcole¢do {S € S : ks > 0} é uma solugdo étima do MINCC, ou seja, é
uma cobertura de E de custo minimo.

Em geral, porém, varias componentes de X sdo fracionarias.
Ao arredondarmos os valores dessas componentes de maneira apropriada,

podemos obter uma cobertura de E. A seguir, analisamos uma possivel
maneira de realizar este arredondamento.
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Problema MINCC

Para cada e em E, seja f, a frequéncia de e em S, isto é, o nlimero de
elementos de S aos quais e pertence.

Seja § a maior das frequéncias.
Como & cobre E, temos que 8 > 0.
O préximo algoritmo, projetado por Hochbaum, escolhe um conjunto S em

S para fazer parte da cobertura se e somente se o valor da variavel Xs é
pelo menos +.

™
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Algoritmo MINCC-HOCHBAUM

Algoritmo MINCC-HocHBAUM(E, S, ¢):

seja X uma solugdo étima racional de (1);

para cada e em E, faga fo < |{S € S: e € S}|;

faga T+ {Se€S:% >1/8};

1
2
3 faca B+ maxece fe;
4
5 devolva T.
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Resolvendo o programa linear (2) do exemplo, temos que a solugdo étima
X é dada por )?{a,b} =0, )?{a,c,d} = 0.5, )?{d,e} = 0.5, )?{b,c,f} =1le
R(aes} = 0.5.

O elemento de E que aparece em mais subconjuntos de S é a, que tem
frequéncia 3. Assim, § = 3.

Com isso, a cobertura que o algoritmo MINCC-HOCHBAUM calcula é

T ={{a,c,d},{d,e},{b,c,f},{a, e f}}, com custo c(T) = 5.
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Algoritmo MINCC-HOCHBAUM

Primeiramente, vamos mostrar que a colecdo 7 é uma cobertura.
Cada e em E pertence a no maximo (3 conjuntos de S.

Como, para cada e € E, temos uma restricdo ZS:eES xs > 1, certamente
Xs > 1/ para algum S que contém e.

Portanto, 7 contém algum S que contém e, ou seja, 7 é uma cobertura
de E.
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Algoritmo MINCC-HOCHBAUM

Teorema 1: O algoritmo MINCC-HOCHBAUM é uma (-aproximac3o
polinomial para o MINCC(E, S, ¢), com 3 o nimero maximo de vezes que
um elemento de E aparece em conjuntos de S.
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Algoritmo MINCC-HOCHBAUM

Demonstracdo: O custo da cobertura 7 produzida pelo algoritmo é

o(T)= Z cs.

SeT

Como X > 1 paratodo Sem T,

(T)=> cs< ) csBis =B csks < fck.

SeT SeT SeT

Como opt(E, S, c) > cX,

c(T) < Bopt(E, S, c).
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Algoritmo MINCC-HOCHBAUM

O programa linear (1) tem |S| varidveis e |E| restrigdes (as restri¢des
xs > 0 s3o implicitas) e, portanto, o tamanho do sistema é
(15[ + D)IE[ + {c)-

Como programas lineares podem ser resolvidos em tempo polinomial, a
linha 1 do algoritmo MINCC-HOCHBAUM pode ser executada em tempo

polinomial.

As demais linhas claramente também podem ser executadas em tempo
polinomial em |E| e |S|. Assim, o algoritmo é polinomial.
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Técnica métrica

Como anteriormente, usaremos uma solu¢do 6tima X de um programa
linear associado a um problema combinatério.

Agora, X é um vetor indexado pelas arestas de um grafo e cada
componente X, sera interpretada como o comprimento da aresta e.
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Técnica métrica

Vamos descrever a aplicacdo dessa técnica ao problema do multicorte
minimo.

Dados um grafo G e um conjunto K de pares de vértices, dizemos que um
caminho de s a t é um K-caminho se {s,t} € K.

Um conjunto M de arestas é um multicorte se ndo existe K-caminho no
grafo G — M.
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Problema MINMCuT

O problema do multicorte minimo (minimum multicut problem) consiste
no seguinte:

Problema MINMCuT(G, K, ¢): Dados um grafo G, um conjunto K de

pares de vértices e um custo c. em Q> para cada aresta e, encontrar um
K-multicorte M que minimize c¢(M).
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Considere o grafo G dado abaixo, K = {{a,f},{a,e},{c,d}} ece =1
para toda aresta e de G.

N
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Um K-multicorte é

M= {{a,f},{a,e},{c,d},{b,f},{b,e},{c,f},{b,d}}, com custo
c(M)=T1.
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Um K-multicorte é

M= {{a,f},{a,e},{c,d},{b,f},{b,e},{c,f},{b,d}}, com custo
c(M)=T1.

f
a
| _c
by —
e d
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Outro K-multicorte é

M = {{a,f},{a,e},{c,d},{a, b}, {b,d},{d, e}, {d,f}}, com custo
c(M)=T1.
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Outro K-multicorte é
M = {{a,f},{a,e},{c,d},{a, b}, {b,d},{d, e}, {d,f}}, com custo

c(M)=T1.
f
///C
e / d
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Problema MINMCuT

H4 um conhecido algoritmo polinomial, de Ford e Fulkerson, para o caso
em que |K| =1, que usa o teorema de fluxo maximo e corte minimo.

Para o caso em que |K| = 2, uma variante deste algoritmo é usada,
gerando também um algoritmo polinomial.

Dahlhaus et al. mostraram que o problema é NP-dificil mesmo quando
restrito as instancias em que |K| = 3.
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Problema MINMCuT

Denote por P o conjunto de todos os K-caminhos e considere o seguinte

problema de programacdo linear: encontrar um vetor x indexado por Eg
que

minimize cx
sob as restricdes x(Ep) > 1, para cada P em P, (3)
Xe > 0, para cada e em Eg.
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Problema MINMCuT

O vetor caracteristico de Eg é vidvel em (3) e cx > 0 para qualquer
solugdo vidvel de (3).

Portanto, de acordo com o teorema forte da dualidade, o programa linear
(3) tem uma solugdo étima racional.

Note que o vetor caracteristico de qualquer K-multicorte é vidvel em (3) e,
portanto,

opt(G,K,c) > cX

para qualquer solugdo étima X de (3).
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Algoritmo MINMCuT-GVY

O algoritmo a seguir foi concebido por Garg, Vazirani e Yannakakis e
fornece uma boa razdo de aproximacido conhecida para o MINMCUT.

Ele supde que K # (); em caso contrdrio, o problema é trivial.

Algoritmo MINMCuT-GVY(G, K, ¢):

1 seja X uma solugdo 6tima racional de (3);
2 faga k + |K|;

3 faga M «+ CENTRAL(G, k, K, ¢, X);

4

devolva M.
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Algoritmo MINMCuT-GVY

O algoritmo CENTRAL, que detalhamos adiante, produz um K-multicorte
M tal que

c(M) < (41n(2k))c%.

Teorema 2: O algoritmo MINMCUT-GVY é uma (4In(2k))-aproximagio
polinomial para o MINMCuT(G, K, ¢), com k := |K| > 0.
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Algoritmo MINMCuT-GVY

Demonstragao: Como visto, o custo ¢(M) do multicorte M que o
algoritmo devolve satisfaz

c(M) < (4In(2k))cx
Além disso, opt(G, K, c) > cX e, portanto,

c(M) < (41In(2k))opt(G, K, c).
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Algoritmo MINMCu

Note que o ndmero de restricdes do programa (3) pode ser exponencial em
Vel

Chamaremos de algoritmo de separagcdo um algoritmo polinomial que,
dado um vetor x e um programa linear, decide se x é vidvel e, caso n3o o

seja, determina uma restricao violada por x.

Quando tal algoritmo existe, é possivel resolver o programa linear em
tempo polinomial no tamanho de sua maior restricdo e em (x).
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Algoritmo MINMCuT-GVY

A linha 1 do algoritmo MINMCUT-GV'Y pode ser executada em tempo
polinomial em (G) + (c), j&4 que temos um algoritmo de separagdo

para (3):

O interprete x como comprimento da aresta e, calcule um caminho de
comprimento minimo de s a t para cada {s,t} em K.

@ Se algum destes caminhos, digamos P, tiver comprimento menor que
1, o vetor x n3o satisfaz a restricdo de (3) correspondente a P.

© Caso contrario, x satisfaz todas as restricdes de (3).
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Algoritmo MINMCuT-GVY

Como existem algoritmos polinomiais em (G) para encontrar um caminho
de custo minimo (algoritmo de Dijkstra, por exemplo), esse algoritmo de
separagdo consome tempo polinomial em (G).

Portanto, a linha 1 do algoritmo MINMCUT-GV'Y pode ser executada
em tempo polinomial em (G) + (c).
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Algoritmo MINMCuT-GVY

A solugdo X ¢ racional e (%) é limitado por um polindmio em (G).

Como mostraremos ao analisar o algoritmo CENTRAL, a linha 3 consome
tempo polinomial em (G) + (c) + (X) e, portanto, polinomial em (G) + (c).

Assim, podemos concluir que o algoritmo MINMCuT-GV'Y ¢é polinomial.
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Algoritmo CENTRAL

Vejamos agora como funciona o algoritmo CENTRAL.
Ele recebe um grafo G, um inteiro k > 1, um conjunto K de no maximo k
pares de vértices, um vetor racional ¢ e um vetor racional ndo-negativo x

tal que x(Ep) > 1 para todo K-caminho P.

O algoritmo CENTRAL produz um K-multicorte M tal que

c(M) < (2In(2k))(1 + %|K!)cx.
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Algoritmo CENTRAL

Para obter um tal multicorte, CENTRAL calcula uma parti¢do (S, T) de
Vi que separa os dois vértices de algum par em K de modo a manter
c((S)) razoavelmente pequeno.

A partigcdo (S, T) induz a parti¢do (A, d(S), B) de Eg, com A o conjunto
das arestas que tém ambos os extremos em S e B o conjunto das arestas

que tém ambos os extremos em T.

O algoritmo é ent3o aplicado, recursivamente, ao grafo (Vg, B).
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Algoritmo CENTRAL

Para descrever o algoritmo CENTRAL, precisamos de alguma notac3o.

Para quaisquer vértices s e u, seja x(s, u) := minp x(Ep), onde o minimo
€ tomado sobre todos os caminhos P de s a u.

Se ndo existe caminho de s a u definimos x(s, u) := co.

Podemos interpretar x(s, u) como a distancia de s a u.
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Algoritmo CENTRAL

Para qualquer ndmero p, denotamos por V(s, p) o conjunto de todos os
vértices a distancia no méximo p de s, ou seja,

V(s,p) :={ve Vs:x(s,v) <p}
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Algoritmo CENTRAL

Imagine que as arestas do grafo sdo tubos, sendo x. 0 comprimento e ¢ a
drea da seccdo transversal do tubo e.

Com essa interpretagdo em mente, denote por V(s, p) o volume da parte
da tubulacdo que dista no maximo p de s. Ou seja,

V(57p) ‘= caxa+ Z Cuv(p_x(57 U)),
uved(S),ues

com S := V/(s,p) e ca e xa as restrigdes de c e x, respectivamente, ao
conjunto de arestas A := Egg].
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Algoritmo CENTRAL

E claro que V(s, p) < cx qualquer que seja p.

Agora estamos prontos para descrever o algoritmo CENTRAL.
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Algoritmo CENTRAL

Algoritmo CENTRAL(G, k, K, ¢, x):

1seK=0

2 ent3o devolva (;

3 sendo se cx =0

4 entdo devolva {e € Eg : x. > 0};

5 sendo sejam s e t os extremos de um K-caminho;
6 seja vi, ..., V, uma ordenac¢do dos vértices

7 tal que x(s,v1) < ... < x(s, vp).

8 Para i de 1 a n, faga p; < x(s, v;);

9 faga j <= 14+ max{i : p; = 0};
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Algoritmo CENTRAL

10
11
12
13
14
15
16
17
18

Marina Andretta (ICMC-USP)

enquanto V(s, p) > ((2k)%Pi — 1)+ cx;
faga j < j+1,;

faca S+ V(s,pj_1);

faga T+ Vg \'S;

faca B < Eg[1y}:

faca Gg + (Vg, B);

faca Kg < K\ {{s,t'} : S separa s’ de t'};

faca Mg < CENTRAL(Gp, k, Kg, g, xB);

devolva §(S) U Mg.
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Algoritmo CENTRAL

Na linha 16, dizemos que S separa s’ de t’ se S contém somente s’ ou
somente t'.

Na linha 17, os vetores cg e xg sdo as restricbes de c e x a B,
respectivamente.

No fim da linha 9, temos 2 < j < n, ja que p; = x(s,s) =0e
Pn = x(s,t) > L.
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Algoritmo CENTRAL

Apds as linhas 10 e 11, como p, > 1e k > 1,

1 1 1
((2k)?Pn — 1) ox > ((2k)? - 1)pex > (2k = 1)pox > ox > V(s, pn).

Na linha 17, podemos aplicar o algoritmo CENTRAL, pois |Kg| < |K| < k,
xg é ndo-negativo e xg(Ep) > 1 para todo Kg-caminho P em Gg.
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Algoritmo CENTRAL

Lema 1: Ao fim da linha 12 do algoritmo CENTRAL, temos que

c(6(S)) < (2In(2k)) (CAXA + C5(5)Xs(s) T icx) ,

com

@ ca e xa as restricbes de ¢ e x ao conjunto A := Egs];

® Cj5(s) € X5(s) as restricdes de ¢ e x a 4(S).
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Algoritmo CENTRAL

Demonstracao: Primeiramente, vamos verificar que, apds as
linhas 10 e 11,

pPj-1 < pj,

1
V(s, pj-1) = ((2k)*Pit — 1) ox

Vs, py) < (200 — 1) ox.
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Algoritmo CENTRAL

Como ja vimos, 2 < j < n apds as linhas 10 e 11.
Suponha que j = 2. Ent3o, por causa da linha 9, temos que
pji-1=p1 =0 < pj.

Além disso, temos que
0 1
V(S,pj_l):V(S,pl):V(S,O) =0= ((2k) _1);CX‘

Temos ainda que V(s, pj) < ((2k)?" — 1);cx em virtude das
linhas 10 e 11.
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Algoritmo CENTRAL

Agora analisemos o caso em que j > 2.

Claramente,

1
V(s,pj1) > (2K — 1) ox

Vs, py) < (200 — 1) ox.

devido as linhas 10 e 11.
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Algoritmo CENTRAL

Disso segue que pj_1 # p;.
Como pj_1 < pj, pelas linhas 6 e 7, temos que
Pji-1 < pj-

Agora prosseguimos com a prova do lema.
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Algoritmo CENTRAL

Como V(s, pj—1) > ((2k)?P1 — 1) kcx e V(s, pj) < ((2k)%Pi — 1)4c
temos que

V(s, pj) + Fcx
V(s, pj—1) + Fcx

< (2k)2PimPi-1), (4)

Tomando-se o logaritmo natural do lado esquerdo de (4) obtemos

In(V(s,pJ-)—i-%cx)—In(V(s,pj,1)+1cx) = /pj iln(V(s, p)—i—%cx)dp.
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Algoritmo CENTRAL

Como a derivada de V(s, p) + %cx em relagdo a p no intervalo (pj_1, pj) é
c(6(S)), temos

N | 1 A c(6(S))
In(V(S, pJ) + ;CX) — In(V(S, p_]fl) + ;CX) = ‘/p/l mdﬂ
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Algoritmo CENTRAL

Tomando-se o logaritmo natural do lado direito de (4) obtemos

2p; — py-1) In(2k) = / " (2In(2K))dp.

Como o logaritmo é uma fungdo crescente, concluimos de (4) que

/-p/ LSQ J < /‘pj (21n(2k))dp.

pio1 V(s,p) + gex pio1
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Algoritmo CENTRAL

Como pj_1 < pj, o intervalo (pj_1, pj), que ndo é vazio.

Entdo, para algum p no intervalo (p;_1, pj), temos

c(6(5))
PR (21n(2k)).
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Algoritmo CENTRAL

Para concluir o lema, resta mostrar que V(s, p) < caxa + C5(5)X5(5)-

Para isso, note que, para todo uv em 4(S) com u em S, temos que
x(s,v) > pex(s,v) < x(s,u) + xu. Ou seja,

p—x(s,u) < xyy.
Como S = V(s,pj—1) = V(s,p), segue que

V(s, p)

caxa+ Xues(s)ues Cuv(p — x(s, u))
< caxa + Zqué(S) CuvXuv

= CAXA + C5(5)X5(S)s

como queriamos demonstrar.
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Algoritmo CENTRAL

Finalmente, estamos preparados para apresentar a analise do algoritmo
CENTRAL.

Teorema 3: O algoritmo CENTRAL(G, k, K, ¢, x) produz um
K-multicorte M tal que

c(M) < (21In(2k)) <1 + }{\K|> cx

e consome tempo polinomial em (G) + (c) + (x).
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Algoritmo CENTRAL

Demonstracao: Vamos comegar provando que, apds a execucdo das
linhas 10 e 11,

1
pi—1 < 5

Para isso, seja h o menor natural tal que p, > %

Tal h existe e é maior do que 1, j& que p, > x(s,t) > 1e p; =0.
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Algoritmo CENTRAL

Como k > 1e pp > 1, temos que (2k)?Pn — 1 > k.
Além disso, lembre-se que V(s, pp) < cx.
Entao

Vs, pr) < ((2k)2P5 — 1)%cx.

Assim, j < h depois da execucdo da linha 11.

Como pp_1 < % pela escolha de h e porque p; = 0, temos que p;_1 < %
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Algoritmo CENTRAL

Agora vamos verificar que o conjunto devolvido pelo algoritmo €, de fato,
um K-multicorte.

Se K = (), ent3o o conjunto vazio que o algoritmo devolve é um multicorte.

Se cx = 0, o conjunto {e € Eg : xe > 0} é um K-multicorte. Isso porque,
como x(Ep) > 1 para todo K-caminho P, todo K-caminho tem pelo
menos uma aresta e com x. > 0.

Marina Andretta (ICMC-USP) sme0216 e 5826 19 de outubro de 2015 60 / 68



Algoritmo CENTRAL

Suponha agora que K # 0 e cx > 0.
Neste caso, o algoritmo devolve M := §(S) U M.

Vamos supor, por hipétese de inducdo, que Mg é um Kpg-multicorte no
grafo Gg.

Vamos verificar que M é um K-multicorte em G.
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Algoritmo CENTRAL

Como distancias satisfazem a desigualdade triangular e p;_; < % temos
que para quaisquer dois vértices u e vem S,

x(u,v) < x(u,s) + x(s,v) < 1. (5)

Marina Andretta (ICMC-USP) sme0216 e 5826 19 de outubro de 2015 62 / 68



Algoritmo CENTRAL

Suponha agora que P é um K-caminho em G.

Como x(Ep) > 1, a desigualdade (5) garante que P tem pelo menos um
extremo fora de S.

Se P tem um vértice em S, entdo também tem pelo menos uma aresta em

5(S).

Se P n3o tem vértices em S, entdo também é um Kg-caminho e,
portanto, tem pelo menos uma aresta em Mp.

Logo, §(S) U Mg é um K-multicorte.
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Algoritmo CENTRAL

Vamos ver agora que c(M) < (2In(2k)) (1 + £|K]) cx.

Se K = () ou cx = 0, claramente vale a desigualdade.
Suponha ent3o que K # () e cx > 0.

Neste caso, o algoritmo devolve M := §(S) U Mp.

Como {s, t} estd em K mas ndo em Kg, temos |Kg| < |K]|.

Isso garante o sucesso da recursdo na linha 17 e, portanto, vale que

cs(Mg) < (2In(2k) (1 n iw) coxs.

Marina Andretta (ICMC-USP) sme0216 e 5826 19 de outubro de 2015 64 / 68



Algoritmo CENTRAL

Defina A := Eg[s], como no Lema 1. Usando a desigualdade anterior e o
Lema 1, temos que

c(3(S) U Mg) = c(5(S)) + c(Mg)

1 1
< (2 In(2k))(chA + X5(S)X5(S) + ECX + (1 + E|KB|)CBXB)

1 1
= (2 In(2k))(chA + X5(5)X5(S) + cgxg + ;CX + E|KB|CBXB)-
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Algoritmo CENTRAL

Como (A, (S), B) é uma particdo de Eg, temos

CAXA + C5(5)X5(s) + CBXB = CX.

Entao,

1 1
C(5( ) U MB) (2 In(2k))(cx + ;CX + ;|KB|CBXB)-
Como |Kg| < |K| -1,

c(5(S) U Ms) < (2In(2k))(cx + %cx + L (K] - Desxs).
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Algoritmo CENTRAL

Por fim, como cgxg < cx,

c(8(S)U Mg) < (21n(2k))(1 + %|K!)cx,

como queriamos demonstrar.
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Algoritmo CENTRAL

Quanto ao tempo de execu¢do do algoritmo CENTRAL, n3o é dificil ver
que as linhas 1 a 16 consomem tempo polinomial em (G), |K| e (x).

Em especial, as linhas 10 e 11 do algoritmo consomem tempo O(|Vg]).

Com estas informagdes, é facil mostrar, por indugdo em |K|, que o
algoritmo consome tempo polinomial em (G) + (c) + (x).
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