Zapiski nauqnyh seminarov POMI Tom 293, 2002 g.

S. I. Nikolenko

TRUDNYE VYPOLNIMYE FORMULY DL˚ DPLL–PODOBNYH ALGORITMOV

1. Vvedenie

Vypolnimost~ – odna iz naibolee horoxo izuqennyh NPpolnyh zadaq. DlØ rexeniØ zadaqi vypolnimosti suwestvuet dva osnovnyh tipa algoritmov: algoritmy lokal~nogo poiska (ssylki sm., naprimer, v obzore [11]) i DPLL-podobnye algoritmy (beruwie naqalo ot rabot Dffvisa i Patnema [4] i Dffvisa, Lodßmana i Lavlffnda [3]). Izvestno bol~xoe koliqestvo rezul~tatov o men~xih, qem 2^N , verhnih ocenkah vremeni raboty fftih algoritmov. V nastoØweæ stat~e my dokaßem ffksponencial~nye nißnie ocenki dlØ dvuh DPLL-podobnyh algoritmov: GUC (Generalized Unit Clause heuristic; vpervye opisan v [2]) i Randomized GUC.

DPLL-podobnye algoritmy byli pervymi, dlØ kotoryh byli poluqeny verhnie ocenki, men~xie, qem 2^N (ravno kak i ffksponencial~nye nißnie ocenki). Na vhod takoæ algoritm poluqaet formulu F v KNF s peremennymi x_1, . . . , x_N . Zatem DPLLpodobnyæ algoritm uprowaet vhodnu¸ formulu soglasno opredelennomu naboru pravil preobrazovaniØ. Esli teper~ otvet na vopros o vypolnimosti oqeviden (uprowennaØ formula libo pusta, libo soderßit paru protivoreqawih drug drugu klozov, sostoØwih iz odnoæ peremennoæ), algoritm vozvrawaet otvet. V protivnom sluqae on vybiraet literal l iz formuly soglasno nekotoroæ ffvristike, kotoraØ ØvlØetsØ odnoæ iz osnovnyh harakteristik takogo algoritma. Zatem algoritm poroßdaet dve formuly, odnu – dlØ sluqaØ l := true, a drugu¸ – v predpoloßenii l := false, i rekursivno vyzyvaet sebØ ot fftih dvuh formul (otmetim, qto, tak kak my podsqityvaem obwee vremØ raboty algoritma, porØdok, v kotorom on obrabatyvaet poluqennye formuly, znaqeniØ ne imeet). Esli l¸boæ iz vyzovov vydaet otvet “Vypolnima”, algoritm takße vydaet fftot otvet. V protivnom sluqae algoritm vydaet “Nevypolnima”. Takim obrazom, algo- 139

140 S. I. NIKOLENKO ritmy mogut otliqat~sØ drug ot druga v dvuh mestah: libo v pravilah uproweniØ formuly, libo v ffvristike vybora sledu- ¸wego literala.

Superpolinomial~nye nißnie ocenki dlØ metoda rezol¸ciæ (i, kak sledstvie, dlØ DPLL-podobnyh algoritmov) byli vpervye poluqeny v [9]. V [1] avtory rassmotreli veroØtnostnoe raspredelenie bulevyh formul i dokazali ffksponencial~nye nißnie ocenki dlØ dvuh DPLL-podobnyh algoritmov: GUC i UC (faktiqeski bylo dokazano, qto veroØtnost~ poØvleniØ ffksponencial~no sloßnoæ formuly otdelena ot nulØ). Sredi nih predpoloßitel~no dolßny suwestvovat~ vypolnimye formuly, no fftot vopros ostaetsØ otkrytym. �ksponencial~no sloßnye formuly byli naædeny i dlØ algoritmov lokal~nogo poiska (sm. [7]). Odnako do sih por ne byli opublikovany rezul~taty ob ffksponencial~no sloßnyh dokazuemo vypolnimyh formulah dlØ DPLL-podobnyh algoritmov. V nastoØweæ stat~e my rassmotrim takie primery. Razdel 2 posvØwen osnovnym opredeleniØm, v razdele 3 rassmotreny primery trudnyh nevypolnimyh formul, razdely 4 i 5 soderßat dokazatel~stva nißnih ocenok vremeni raboty algoritmov, a v razdele 6 sformulirovany otkrytye voprosy.

2. Osnovnye opredeleniØ

Oboznaqim qerez X mnoßestvo bulevyh peremennyh. Otricanie peremennoæ x oboznaqaetsØ qerez x. Esli U ⊆ X, to U = {x | x ∈ U }. Literaly – ffto fflementy mnoßestva X ∪ X. Kloz – ffto mnoßestvo literalov, v kotorom odnovremenno ne vstreqaetsØ literal i ego otricanie. Formula v KNF – ffto koneqnoe mnoßestvo klozov. Kloz my budem nazyvat~ ediniqnym, esli on sostoit iz odnogo literala. Literal nazovem qistym po otnoxeni¸ k formule, esli ffta formula soderßit sam literal, no ne soderßit ego otricanie. Budem oboznaqat~ qerez P L(F ) mnoßestvo vseh qistyh literalov formuly F .

Nabor – ffto koneqnoe podmnoßestvo I ⊆ X ∪ X, kotoroe ne moßet soderßat~ literala vmeste so svoim otricaniem. Budem oboznaqat~ qerez F [I] formulu, kotoraØ poluqaetsØ iz formuly F i nabora I = {x_1, x_2, . . . , x_n} posle udaleniØ iz nee vseh klozov, soderßawih literaly x_i i udaleniØ iz ostavxihsØ klozov vseh vhoßdeniæ literalov x_i. Nabor I nazyvaetsØ vypolnØ¸wim

TRUDNYE VYPOLNIMYE FORMULY 141 formulu F , esli F [I] – pustaØ formula (t.e. F [I] ne soderßit ni odnogo kloza).

DlØ formuly F (x_1, . . . , x_n) postroim ego binarnoe derevo naborov. Uzly dereva – qastiqnye nabory dlØ F , sostoØwie iz literalov x_1, . . . , x_n ili ih otricaniæ, a potomki uzla I = {l_1, . . . , l_i}, gde l_j ∈ {x_j, x_j} – nabory I_1 = {l_1, . . . , l_i, x_{i+1}} i I_2 = {l_1, . . . , l_i, x_{i+1}}. SleduØ [2], budem oboznaqat~ qerez C^F_i mnoßestvo klozov v F , soderßawih v toqnosti i literalov kaßdyæ (verhniæ indeks budem opuskat~, esli on oqeviden iz konteksta).

3. Trudnye nevypolnimye formuly

Pervye primery nevypolnimyh formul, trebu¸wih superpolinomial~noæ dliny vyvoda metodom rezol¸ciæ (kotoryæ, kak pokazano v [5], so sloßnostnoæ toqki zreniØ ffkvivalenten procedure Dffvisa–Patnema) byli privedeny Ceætinym v [9]. Primery v stat~e Ceætina byli postroeny s ispol~zovaniem bulevskih formul, osnovannyh na grafah. Ceætin ispol~zoval dovol~no prostye grafy, i ego rezul~taty byli uluqxeny Galilom v [5]. V [10], ispol~zuØ rezul~taty o grafah-rasxiritelØh, ocenki byli uluqxeny do 2^{cN} , gde N – qislo peremennyh v formule (v buduwem c budet oboznaqat~ imenno fftu konstantu). Otmetim, qto dokazannye v fftoæ stat~e rezul~taty zavisØt ot izvestnyh ocenok dlØ nevypolnimyh formul i, takim obrazom, budut avtomatiqeski uluqxeny, esli budet uveliqena vyxeupomØnutaØ konstanta c.

Privedem sledu¸wu¸ teoremu iz [10] (S_m – postroennaØ ranee v toæ ße stat~e formula, suwestvovanie kotoroæ dokazano dlØ vseh m):

Teorema 1 ([10], 5.7). Suwestvuet takaØ konstanta c > 1, qto

dlØ dostatoqno bol~xih m vsØkoe dokazatel~stvo nevypolnimosti formuly S_m metodom rezol¸ciæ soderßit c^n razliqnyh klozov, gde dlina S_m sostavlØet O(n), n = m^2.

V [8], ispol~zuØ obobwenie ceætinskih tavtologiæ, byl poluqen sledu¸wiæ rezul~tat: dlØ vsØkogo k ¿ 3 suwestvuet konstanta c_k > 0, c_k = O(1/k^{1/8}), takaØ, qto vremØ raboty vsØkogo DPLL-podobnogo algoritma dlØ k-SAT v naihudxem sluqae – po men~xeæ mere Ω(2^{N (1−ck)}), gde N – qislo peremennyh v formule.

142 S. I. NIKOLENKO

Takße stoit upomØnut~, qto formuly v [8] i [10] ime¸t lineænoe qislo klozov, t.e. suwestvuet takaØ konstanta b, qto ffti formuly ime¸t menee qem bN klozov, gde N – qislo peremennyh v nih.

V dal~neæxem budem oboznaqat~ qerez G_k(y_1, . . . , y_N ) sloßnu¸ formulu v k-KNF iz [8] s N peremennymi y_1, . . . , y_N .

4. Sloßnye formuly dlØ GUC

Vybor literala uluqxennym algoritmom GUC Vhod: formula F v KNF. DeæstviØ: 1. m := min{i : C^F_i ≠ ∅}. 2. Esli m = 1, vybrat~ C iz C^F_1 sluqaænym obrazom i poloßit~ l ravnym edinstvennomu literalu iz C.

3. Inaqe, esli P L(F ) ≠ ∅, vybrat~

l sluqaæno iz P L(F ).

4. Inaqe sluqaæno vybrat~ C iz

C^F_m, zatem vybrat~ l iz C sluqaænym obrazom. 5. Vydat~ l.

Ris. 1. Odin xag uluqxennogo algoritma GUC.

Algoritm GUC opisan v [2], i ego ffvristika vybora sledu- ¸wego literala pokazana na ris. 1. �tot algoritm vybiraet sluqaænyæ literal, vypolnØ¸wiæ sluqaænyæ kloz naimen~xeæ dliny. Po sravneni¸ s algoritmom iz [2], my dobavili v ffvristiku pravilo qistyh literalov, t.e., esli otricanie literala v formule ne vstreqaetsØ, algoritm avtomatiqeski ustanavlivaet fftomu literalu istinnoe znaqenie. Oqevidno, proverka na qistye literaly moßet byt~ vypolnena za polinomial~noe vremØ (po otnoxeni¸ k qislu peremennyh v formule). Takße oqevidno, qto primenenie pravila qistyh literalov ne moßet sdelat~ tekuwiæ nabor protivoreqivym. Stoit otmetit~, qto naxi ocenki takße verny dlØ ishodnogo algoritma GUC (i, v sledu- ¸wem razdele, algoritma Randomized GUC bez pravila qistyh literalov vmesto opisannoæ niße versii); na samom dele pravilo qistyh literalov moßet tol~ko uhudxit~ naxi ocenki.

TRUDNYE VYPOLNIMYE FORMULY 143 V fftoæ stat~e my ispol~zuem realizaci¸ fftogo algoritma, opisannu¸, naprimer, v [1]. Kaßdyæ raz, kogda algoritm rasweplØet nabor po kakoæ-libo peremennoæ, on delaet vybor, i v dannom sluqae imenno qislo takih vyborov ØvlØetsØ meroæ ffffektivnosti algoritma. Kogda algoritm vpervye dostigaet kakogo-libo uzla, on otmeqaet svoæ vybor kak iskusstvennyæ, esli on byl sdelan pri pomowi pravil preobrazovaniØ. V naxem sluqae, takoæ vybor imeet mesto, esli formula soderßit libo ediniqnyæ kloz, libo qistyæ literal. V protivnom sluqae vybor nazyvaetsØ svobodnym. DannaØ realizaciØ GUC budet “spuskat~sØ po derevu vyborov”, poka ne naædet protivoreqie, a zatem vernetsØ k poslednemu svobodnomu vyboru. Posle fftogo algoritm izmenit sdelannyæ vybor na protivopoloßnyæ, otmetit fftot vybor kak iskusstvennyæ i prodolßit rabotu. My budem izmerØt~ sloßnost~ raboty algoritma kak koliqestvo vyborov (kak iskusstvennyh, tak i svobodnyh), kotorye emu pridetsØ sdelat~, preßde qem on naædet vypolnØ¸wiæ nabor.

Pereædem teper~ k dokazatel~stvu ffksponencial~nyh nißnih ocenok vremeni raboty algoritma na vypolnimyh formulah. Rassmotrim sledu¸wu¸ formulu (oboznaqiv qerez x ∨ E mnoßestvo klozov, poluqennyh posle dobavleniØ x ko vsem klozam v E): F = (x_1 ∨ G_k(x_{M +1}, . . . , x_⌈ 1+c_{kck M⌉}))∧

∧(x_1 ∨ x_2 ∨ x_3) ∧ (x_1 ∨ x_3 ∨ x_4) ∧ · · ·

∧(x_1 ∨ x_{M−1} ∨ x_M ) ∧ (x_1 ∨ x_M ∨ x_2)

Otmetim, qto vtoraØ qast~ formuly sootvetstvuet x_1 ∨ H, gde H – formula, vynußda¸waØ peremennye x_2, . . . , x_M prinimat~ odinakovye znaqeniØ. Otmetim takße, qto esli G_k – formula v k-KNF, to F – formula v (k + 1)-KNF (i ee pervaØ qast~ – takße formula v (k + 1)-KNF). Na pervom xage GUC vypolnØet sluqaænyæ literal iz sluqaænogo kloza minimal~noæ dliny. S veroØtnost~¸^1_3 fftot literal – x_1. V takom sluqae formula F prinimaet vid G_k(x_{M +1}, . . . , x_⌈ 1+c_{kck M⌉}), i algoritm, po [10,

Teorema 5.7], dolßen budet sdelat~ po kraæneæ mere poly(M )2^M vyborov dlØ togo, qtoby vybrat~sØ iz fftoæ qasti dereva vyborov.

S veroØtnost~¸^2_3 GUC vyberet drugoæ literal l. Pust~ ffto

144 S. I. NIKOLENKO budet l = x_2 (vsledstvie simmetriqnosti formuly ne vaßno, kakoæ imenno literal vyberet algoritm).

F [x_2] = (x_1 ∨ G(x_{M +1}, . . . , x_⌈ 1+c_{kck M⌉}))∧

∧(x_1 ∨ x_3 ∨ x_4) ∧ (x_1 ∨ x_4 ∨ x_5) ∧ · · · ∧ (x_1 ∨ x_{M−1} ∨ x_M ) ∧ (x_1 ∨ x_M )

Teper~ v formule est~ 2-kloz, i na sledu¸wem xage GUC libo, s veroØtnost~¸^1_2 , vypolnit x_1, porodiv takim obrazom trudnu¸ nevypolnimu¸ formulu, libo vypolnit x_M , i formula primet vid F [x_2, x_M ] = (x_1 ∨ G(x_{M +1}, . . . , x_⌈ 1+c_{kck M⌉}))∧

∧(x_1 ∨ x_3 ∨ x_4) ∧ (x_1 ∨ x_4 ∨ x_5) ∧ · · · ∧ (x_1 ∨ x_{M−1})

Tol~ko kogda 3-klozov bol~xe ne ostanetsØ, posledniæ ostavxiæsØ literal stanet qistym, i posledniæ 2-kloz razrexitsØ avtomatiqeski (vybor budet iskusstvennym). Znaqit, po indukcii, veroØtnost~ togo, qto algoritm ustanovit x_1 = false (i budet vynußden rabotat~ v teqenie poly(M )2^M ) ravna P (x_1 = false) = 1 − 2 3 2^{−M +3},

qto stremitsØ k 1 ffksponencial~no bystro pri M −→ ∞.

Esli teper~ oboznaqit~ qerez N obwee koliqestvo peremennyh v formule, vse vyxeskazannoe dokazyvaet sledu¸wu¸ teoremu.

Teorema 2. DlØ vsØkogo k ¿ 4 suwestvuet takoe mnoßestvo vy-

polnimyh formul F^k_N v k-KNF, qto uluqxennyæ algoritm GUC

sdelaet po men~xeæ mere poly(N )2 ck�1

1+ck�1 N vyborov, preßde qem

naædet vypolnØ¸wiæ nabor dlØ F^k_N , priqem F^k_N soderßit N peremennyh i ne bolee qem aN klozov, gde a – konstanta, ne zavisØwaØ ot N , i c_k = O(1/k^{1/8}).

5. Trudnye formuly dlØ Randomized GUC Moglo pokazat~sØ, qto my dostigli uspeha s algoritmom GUC lix~ vsledstvie ego strogo opredelennogo povedeniØ. Naprimer, problema mogla byt~ v obØzatel~nom vypolnenii kratqaæxego kloza. Naxa formula iz predyduwego razdela “zamanivaet” GUC v nevernoe derevo imenno iz-za fftoæ osobennosti ego

TRUDNYE VYPOLNIMYE FORMULY 145

Vybor literala uluqxennym algoritmom

Randomized GUC

Vhod: formula F v KNF. DeæstviØ: 1. m := min{i : C^F_i ≠ ∅}. 2. Esli m = 1, vybrat~ C iz C^F_1 sluqaænym obrazom i poloßit~ l ravnym edinstvennomu literalu iz C.

3. Inaqe, esli P L(F ) ≠ ∅, vybrat~

l sluqaæno iz P L(F ).

4. Inaqe sluqaæno vybrat~ C iz

C^F_m, zatem vybrat~ l iz C ∪ C sluqaænym obrazom. 5. Vynesti l.

Ris. 2: Odin xag algoritma Randomized GUC.

povedeniØ. V dannom razdele, my privedem primer trudnoæ vypolnimoæ formuly dlØ modifikacii algoritma GUC, a imenno algoritma Randomized GUC. Odin xag fftogo algoritma pokazan na ris. 2. On vybiraet literal sluqaænym obrazom iz kratqaæxego kloza, no takße sluqaæno vybiraet, vypolnØt~ ego ili net. Naprimer, esli kratqaæxiæ kloz imeet vid a∨b, Randomized GUC moßet vybrat~ l¸boæ iz literalov {a, b, a, b}.

Randomized GUC legko raspravilsØ by s primerom iz predyduwego razdela. Deæstvitel~no, na samom pervom xage on s veroØtnost~¸^1_6 ustanovil by x_1 = true, svodØ takim obrazom formulu k oqen~ prostomu vidu. I, perezapuskaØ Randomized GUC, moßno bylo by dostiq~ skol~ ugodno blizkoæ k 1 veroØtnosti uspeha.

Rassmotrim sledu¸wu¸ formulu (oboznaqaØ G := G_k(x_{M +1}, . . . , x_⌈ 3c_k+2_{3ck M⌉}) i predpoloßiv 3 | M bez poteri obwnosti):

F = (x_1 ∨ G) ∧ (x_2 ∨ G) ∧ . . . ∧ (x_M ∨ G)∧

∧(x_1 ∨ x_2 ∨ x_3) ∧ (x_2 ∨ x_3 ∨ x_1) ∧ (x_3 ∨ x_1 ∨ x_2)∧

∧(x_4 ∨ x_5 ∨ x_6) ∧ (x_5 ∨ x_6 ∨ x_4) ∧ (x_6 ∨ x_4 ∨ x_5) ∧ . . . . . . ∧ (x_{M−2} ∨ x_{M−1} ∨ x_M ) ∧ (x_{M−1} ∨ x_M ∨ x_{M−2}) ∧(x_{M−1} ∨ x_M ∨ x_{M−2}).

146 S. I. NIKOLENKO

Kak i v sluqae iz predyduwego razdela, nabor ØvlØetsØ vypolnØ¸wim dlØ F togda i tol~ko togda, kogda znaqeniØ peremennyh x_1, x_2, . . . , x_M v nem ravny true.

Algoritm Randomized GUC snaqala vybiraet sluqaænyæ kloz sredi kratqaæxih, t.e. sredi vtoroæ qasti naxeæ formuly, a zatem sluqaænyæ literal iz vybrannogo kloza. Tak kak vse literaly vhodØt v formulu simmetriqno, na samom dele, kak netrudno proverit~, on vybiraet sluqaænyæ literal sredi x_1, . . . , x_M , x_1, . . . , x_M ravnoveroØtnym obrazom. Preßde vsego otmetim, qto, esli on vyberet l¸boe iz otricaniæ peremennyh, to F [x_i] budet soderßat~ G v kaqestve nezavisimoæ podformuly. Algoritmu potrebuetsØ ffksponencial~no bol~xoe vremØ dlØ dokazatel~stva ee nevypolnimosti, tak kak protivoreqie moßet byt~ dostignuto tol~ko v neæ (legko videt~, qto ostal~nye klastery po tri kloza ne mogut byt~ svedeny algoritmom Randomized GUC k pustomu klozu, i, takim obrazom, tam protivoreqie nevozmoßno). Itak, s veroØtnost~¸^1_2 , ßelaemyæ rezul~tat dostignut. Predpoloßim, qto algoritm izbral x_1 (bez poteri obwnosti vsledstvie simmetrii formuly otnositel~no pervyh M peremennyh). Teper~ formula soderßit dva 2-kloza, (x_2 ∨ x_3) i (x_3 ∨x_2). Algoritm dolßen teper~ sdelat~ svobodnyæ vybor s veroØtnost~¸ uspeha^1_2 (takova veroØtnost~ togo, qto on vyberet x_2 ili x_3, a ne ih otricaniØ). Esli algoritm delaet pravil~nyæ vybor, v formule obrazuetsØ ediniqnyæ kloz, i vybor znaqeniØ posledneæ peremennoæ avtomatiqeski veren.

Koroqe govorØ, v kaßdom klastere iz treh 3-klozov s odinakovymi peremennymi algoritm s veroØtnost~¸^1_4 ustanovit vernye znaqeniØ peremennyh, i algoritm rassmatrivaet ffti klastery odin za drugim, po odnomu.

Takim obrazom, obwaØ veroØtnost~ uspeha ravna

P (∀i : 1 6 i 6 M x_i = true) = 1 2 2^{− 23 M} .

I, v sluqae neudaqi, algoritmu Randomized GUC pridetsØ dlØ dokazatel~stva nevypolimosti G rabotat~ v teqenie poly (M )2^{23 M} . Vse vyxeskazannoe dokazyvaet sledu¸wu¸ teoremu.

Teorema 3. DlØ vsØkogo k ¿ 4 suwestvuet mnoßestvo vypolni-

myh formul F^k_N v k-KNF, takoæ, qto algoritm Randomized GUC

sdelaet po men~xeæ mere poly(N )2

2ck�1

2+3ck�1 N vyborov, preßde qem

TRUDNYE VYPOLNIMYE FORMULY 147 naædet vypolnØ¸wiæ nabor dlØ F^k_N , priqem F^k_N soderßat N peremennyh i ne bolee qem aN^2 klozov, gde a – konstanta, ne zavisØwaØ ot N , i c_k = O(1/k^{1/8}).

6. Dal~neæxaØ rabota

V fftoæ stat~e my dokazali ffksponencial~nu¸ nißn¸¸ ocenku na vremØ raboty dvuh DPLL-podobnyh algoritmov na vypolnimyh formulah. Odnako koliqestvo klozov v “trudnyh” formulah dlØ algoritma Randomized GUC imeet kvadratiqnu¸ zavisimost~ ot koliqestva peremennyh. Bylo by interesno privesti analogiqnye formuly lineænoæ dliny.

Krome togo, pomimo ffvristik vybora ediniqnogo kloza i qistogo literala, sovremennye DPLL-podobnye algoritmy ispol~- zu¸t i drugie ffvristiki, takie, kak pravilo rezol¸cii, princip “qernyh i belyh literalov” i t.p. (podrobnyæ obzor priveden v [11]). Analogiqnye ocenki dlØ fftih ffvristik ewe ne dokazany.

Blagodarnosti

˚ hotel by poblagodarit~ �. A. Girxa za postanovku problemy i podderßku pri ee rexenii.

Literatura

1. D. Achlioptas, P. Beame, M. Molloy, A sharp threshold in proof complexity. — In

Proc. 33th ACM Symp. on Theory of Computing, (2001).

2. M.-N. Chao, J. Franco, Probabilistic analysis of a generalization of the unit clause

literal selection heuristic for the k-satisfiability problem. — Information Science, 51 (1990), 289–314.

3. M. Davis, G. Logemann, D. Loveland, A machine program for theorem-proving. —

Communications of the ACM 5(7) (1962), 394–397.

4. M. Davis, H. Putnam, A computing procedure for quantification theory. — Journal

of the ACM, 7(3) (1960), 201–215.

5. Z. Galil, On the complexity of regular resolution and the Davis-Putnam procedure.

Theoretical Computer Science, 4 (1977), 27–46.

6. E. A. Hirsch, New worst-case upper bounds for SAT. — Journal of Automated

Reasoning, 24 (2000), 397–420.

7. E. A. Hirsch, SAT local search algorithms: worst-case study. — Journal of Auto-

mated Reasoning, 24 (2000), 127–143.

8. P. Pudlak, R. Impagliazzo, A lower bound for DLL-algorithms for k-SAT. — Proc.

SODA-2000. (2000).

148 S. I. NIKOLENKO 9. G. S. Tseitin, On the complexity of derivation in propositional calculus. — Studies

in Constructive Mathematics and Matematical Logic, Part II. Consultants Bureau, New York–London, 1968, 115–125.

10. A. Urquhart, Hard Examples for Resolution. — The Bulletin of Symbolic Logic,

Vol. 1, No. 4, Dec. 1995.

11. M. A. Vsemirnov, �. A. Girx, E. ˚. Dancin, S. V. Ivanov, Algoritmy dlØ propozicional~noæ vypolnimosti i verhnie ocenki ih sloßnosti. — Zapis. nauqn. semin. POMI, 277 (2001), 14–46.

Nikolenko S. I. Hard satisfiable formulas for DPLL-type algorithms. We address lower bounds on the time complexity of algorithms solving the propositional satisfiability problem. Namely, we consider two DPLLtype algorithms, enhanced with the unit clause and pure literal heuristics. Exponential lower bounds for solving satisfiability on provably satisfiable formulas are proven.

Sankt-Peterburgskiæ gosudarstvennyæ universitet

E-mail: smartnik@inbox.ru