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Dicas para alguns exercícios:  
 

 

Exercício 7.6: 

A ideia é simples: se temos um decisor determinístico de tempo polinomial M1 para a 

linguagem A1 e um decisor determinístico de tempo polinomial M2 para a linguagem A2, 

então podemos construir decisores determinísticos de tempo polinomial para 𝐴1 ∪ 𝐴2, 
𝐴1 ∘ 𝐴2  e  𝐴1

𝐶.  

A ideia é descrever em alto nível, para cada uma dessas operações, o respectivo decisor (que 

usará M1 e/ou M2 em sua construção) e discutir sua respectiva complexidade de tempo. 

 

Exemplo: Vamos demonstrar que a intersecção de duas linguangens em P também é uma 

linguagem em P. Sejam 𝐴1, 𝐴2 ∈ 𝑃. Denote por M1 e M2  seus respectivos decisores 

determinísticos, com complexidades de tempo 𝑓1(𝑛) = 𝑂(𝑛𝑘1) e 𝑓2(𝑛) = 𝑂(𝑛𝑘2), 

respectivamente. A seguinte MT decide 𝐴 = 𝐴1 ∩ 𝐴2: 

 

M = “Sobre a entrada w: 

1. Execute M1 sobre w; 

2. Execute M2 sobre w; 

3. Se ambas aceitarem, aceite; caso contrário, rejeite.”  



 

É imediato que M é um decisor para 𝐴1 ∩ 𝐴2, já que M somente aceita uma cadeia w se esta 

for que seja simultaneamente aceita por M1 e M2 (ou seja, 𝑤 ∈ 𝐴1 ∩ 𝐴2). Mostremos agora 

que M tem custo de tempo polinomial, analisando em alto nível o custo de cada passo. O 

passo 1 tem custo 𝑂(𝑛𝑘1), o passo 2 tem custo  𝑂(𝑛𝑘2) e o passo 3 tem custo constante 

𝑂(1). Logo, o custo total de tempo de M será 𝑂(𝑛𝑘1) + 𝑂(𝑛𝑘2) + 𝑂(1) =

max(𝑛𝑘1 , 𝑛𝑘2 , 1) = 𝑂(𝑛max(𝑘1,𝑘2)), provando assim que 𝐴1 ∩ 𝐴2 ∈ 𝑃.    

 

 

Exercício 7.7: 

Mostre que, se temos um verificador de tempo polinomial V1 para a linguagem A1 e um 

verificador de tempo polinomial V2 para a linguagem A2, então podemos construir um 

verificador de tempo polinomial para 𝐴1 ∪ 𝐴2.  

Algumas ideias do Exercício 6.6 podem ajudar aqui. 

 

 

Exercício 7.9:  

Descreva, em alto nível (ou seja, nível similar aos algoritmos apresentados no livro do 

Sipser),  um algoritmo de “força bruta” que explore todas as combinações possíveis de 3 

vértices, verificando, para cada combinação, se os 3 vértices correspondentes formam um 

triângulo (3-clique).  

Denotando por 𝑛 a quantidade de vértices e por 𝑚 a quantidade de arestas no grafo, você 

deve mostrar que:  

- O número de combinações de 3 vértices possíveis é 𝑂(𝑛3) – para mostrar isso, basta 

simplificar o coeficiente binomial e notar que 𝑛(𝑛 − 1)(𝑛 − 2) ≤ 𝑛3 = 𝑂(𝑛3). 

- Para cada combinação de 3 vértices testada, leva-se, no pior caso, tempo 𝑂(𝑚) = 

𝑂(𝑛2) (pois o número máximo de arestas em um grafo não direcionado é 𝑂(𝑛2)); 

- Calcule, em notação assintótica (ou seja, em notação “O” grande), o custo final do 

algoritmo (dado pelo número de combinações testadas vezes o custo de testar se cada 

combinação forma um triângulo) e argumente que esse custo é polinomial. 

 

Atenção: O argumento acima pode dar a falsa impressão de que a linguagem 

𝐶𝐿𝐼𝑄𝑈𝐸 = {⟨𝐺, 𝑘⟩|𝐺 é um grafo não-direcionado com um k-clique} 

está em P (o que parece contradizer o texto da Seção 7.3). A diferença entre as linguagens 

TRIANGULO e CLIQUE é que, na primeira o valor de k é constante (e portanto a 

complexidade é exponencial em k, mas polinomial em n); já na segunda linguagem, o valor 

de k pode varia livremente entre 1 e n. Por exemplo, se 𝑘 = ⌊𝑛/2⌋, então o número de 

combinações necessárias de vértices a testar seria 𝑂(𝑛𝑛/2 ) = 𝑂(𝑛𝑛 )!  

Logo, 𝐶𝐿𝐼𝑄𝑈𝐸 ∈ 𝑁𝑃. 

 

 

Exercício 7.20(a):  

Note que CAMMÁX é uma variante da linguagem CAM, e portanto seria possível apresentar 

uma modificação da MT que decide a linguagem CAM. Essa modificação consistiria em 

fazer uma busca em largura que somente marcaria novos vértices localizados até uma 

distância máxima k de s. Em seguida bastaria verificar se o vértice t foi ou não marcado.  



Argumente por que essa variação tem custo de tempo polinomial. 

 

Exercício 7.20(b):  

Como pede-se para mostrar que 𝐶𝐴𝑀𝑀𝐼𝑁 ∈ 𝑁𝑃, deve-se demonstrar que há um verificador 

de tempo polinomial para CAMMIN. Para isso: 

a) Indique qual seria o certificado c (ou seja, qual informação seria suficiente para 

verificar se um grafo G tem um caminho simples de comprimento no mínimo k de a 

para b) 

b) Apresente em alto nível um verificador, que receberá como entrada ⟨𝐺, 𝑎, 𝑏, 𝑘⟩ e o 

certificado c, e testará se o certificado c demonstra ⟨𝐺, 𝑎, 𝑏, 𝑘⟩ ∈ 𝐶𝐴𝑀𝑀𝐼𝑁. É 

necessário argumentar por que este verificador tem custo de tempo polinomial (discuta 

a complexidade de cada passo do verificador, em termos do número de vértices do 

grafo). 

 

 

Exercícios adicionais recomendados: 
 

1) Mostre que 𝑉𝐴𝐹𝐷 ∈ 𝑃. 

 

2) Mostre que 𝑉𝐺𝐿𝐶 ∈ 𝑃. 

Dica: No Capítulo 4 foi apresentado o decisor para 𝑉𝐺𝐿𝐶 . Argumente por que aquele 

decisor tem complexidade de tempo polinomial na representação da gramática de 

entrada. 

 

3) Mostre que 𝐴𝐴𝐹𝑁 ∈ 𝑃. 

Dica: A solução trivial é converter o AFN N de entrada para um AFD M, e em seguida 

simular o AFD M sobre a cadeia w. Embora a conversão de AFN para AFD tenha custo 

exponencial no número de nós do AFN original, tipicamente considera-se que a cadeia w 

pode ser muito maior do que a descrição do AFN N. (Isso é bastante razoável, pois é 

bastante comum realizar busca por substrings ou por expressões regulares em bases com 

milhares ou milhões de caracteres, que são várias ordens de grandeza maiores do que as 

representações dos respectivos autômatos reconhecedores).  

Assim, o que interessa é mostrar que o custo de determinar se w é ou não aceito por N é 

polinomial no comprimento de w.  

 

4) Mostre que 𝐸𝑄𝐴𝐹𝐷 ∈ 𝑃. 

 

5) Seja 𝐺𝐿𝐶𝜀 a linguagem de todas as GLCs que geram a cadeia vazia. Mostre que  

𝐺𝐿𝐶𝜀 ∈ 𝑃. 

Dica: Há dois algoritmos possíveis: o primeiro seria uma variante do decisor para 𝑉𝐺𝐿𝐶 . 

O segundo algoritmo possível seria converter a gramática de entrada G para uma GLC 

G´ na Forma Normal de Chomsky, e verificar se a variável inicial S0 de G´ tem uma 

regra 𝑆0 → 𝜀. Se sim, aceite; caso contrário, rejeite.  

Justifique que esse algoritmo tem custo de tempo polinomial (não esqueça de incluir o 

tempo da conversão da gramática original para a Forma Normal de Chomsky). 

 



6) Um grafo bipartido 𝐺 = (𝑉, 𝐴) é um grafo no qual o conjunto de vértices 𝑉 pode ser 

dividido em dois subconjuntos distintos X e Y, tal que cada vértice 𝑒 ∈ 𝐴 possui uma 

extremidade em X e outra extremidade em Y.  

Um emparelhamento em G é um subconjunto das arestas tal que cada vértice aparece no 

máximo em uma aresta de G (ou seja, duas arestas do emparelhamento não podem incidir 

sobre o mesmo vértice).  

Um emparelhamento perfeito em G é um emparelhamento no qual cada nó do grafo tem 

exatamente uma aresta incidente sobre ele. A figura abaixo ilustra um grafo bipartido 

(esquerda) e um emparelhamento perfeito correspondente (direita). 

 

Considere a seguinte linguagem e responda às questões abaixo: 

𝐸𝑀𝑃 = {⟨𝐺⟩|𝐺 é um grafo bipartido não orientado  
                         que possui um emparelhamento perfeito} 

 

a) Indique qual seria o certificado da linguagem (ou seja, se queremos testar se um grafo 

bipartido tem um emparelhamento perfeito, o que seria suficiente apresentar?) e descreva 

em alto nível um verificador para este problema. 

 

b) Faça uma breve análise da complexidade de tempo do verificador apresentado, e 

indique se 𝐸𝑀𝑃 ∈ 𝑁𝑃 (ou seja, se 𝐸𝑀𝑃 é polinomialmente verificável). 

Emparelhamento perfeito no grafo 

bipartido (arestas vermelhas) 

Exemplo de grafo bipartido 


