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A 三角形切半

原三角形的面积是 ab，直线右侧的小三角形的面积是 (x0 + a − c)2 b
a
，

x0 ≤ c ≤ x0 + a。

令右侧的面积为原三角形的一半，可以解得 c = x0 + a− a√
2
。

B 连接美国

用并查集或随便遍历一下获得每个连通块。记连通块的数量为 c。想要

得到连通图就需要把连通块连接起来，那最少则是用 c− 1 条边把连通块缩

点后的图连成一棵树，即最少加入 c− 1 条边即可。

简单实现就每个连通块取一个点，将它们连成一条链就行。

时间复杂度 O(n) 或 O(nα(n))。

C 数码管

容易发现如果确定了第 i 位显示的数字，由于整体转 180 度后还需要读
出来的数相同，那么相应的第 n− i+ 1 位的数字也被确定了。

特别地，当 n 为奇数，中间会有一位数字和自己配对，想要转 180 度后
还能读数相同，则只能取 0, 2, 5, 8 这 4 个数。

综上，当 n 为偶数时，有 n
2
个位置能有 6 种选择，答案为 6

n
2；当 n 为

奇数时，有 n−1
2
个位置能有 6 种选择，额外有一个位置有 4 种选择，答案

为 4× 6
n−1
2 。

可惜 n 的长度很大，对 n 除以 2 的复杂度也是 O (logn) 的，快速幂的
复杂度就成了 O

(
log2 n

)
不太行。

为了计算上述模意义下的值，可以使用费马小定理（欧拉降幂）来缩减

指数部分。不过模 φ(998244353) = 998244352 意义下，虽然可以判断 n 的



奇偶性，但是没有 2 的逆元。因此我们可以将降幂用的模乘 2，在需要除以

2 时，模数和余数同时除以 2 即可。当然也可以实现大整数减 1 及大整数除

2，不过稍麻烦一些。

（最初模用的 109 + 7，但是 6 不是原根，循环节大小最多是 φ 的一半，

因此不用上面对指数模意义下除以 2 的处理也能过。）

时间复杂度 O(logn)。

D 颤弦蝾螈与 PCPC

贪心。容易发现两个性质：

1. debug 时间少的题目严格更优，因此可将所有题目先按照 debug 时间排
序。

2. debug 时间大于等于 x 的题目，选择读错题严格更优。

题目要求在 t 分钟内解出尽可能多的题，因此每题应当花费最少的时间

（暂不考虑罚时），即 min(2x, x+ ai)，可以在 O(n) 的时间内求出最多解出

的题数，记为 m。

在解出题数为m的前提下，考虑最小的罚时。显然颤弦蝾螈做前m道题

是最优的。不妨枚举读错的题目数量 c1 和写错的题目数量 c2，其中 c1+c2 =

m。显然写错的题目应该选择那些 debug时间少的题目，表现在排序后的题目
上就是：前 c2 道题写错，后 c1 道题读错。注意这里需要判断做题时间是否超

过了 t，如超过，则这种情况不合法。所需的做题时间是 (m+c1)x+
∑c2

i=1 ai。此

外，若枚举的 c2道题中有 debug时间大于等于 x的题目，也违反了性质 2，不
合法。因而实际做题的顺序恰好与前面排好的序相同（显然先做耗时少的题

目更优）。罚时是 c2k+
(∑c2

i=1

∑i
j=1 x+ aj

)
+
(∑c1

i=1

(∑c2
j=1 x+ aj

)
+ 2ix

)
。

这两个式子均可以用前缀和及等差数列求和等技巧 O(1) 计算。此外，枚举

量是 O(n)，因而这部分的复杂度是 O(n)。

总时间复杂度 O(n logn)。

E 游戏分组

考虑这 n 个人，
(

n
kam

)
选 kam 个人来玩第 m 个游戏，那么如果知道了

剩下的人玩其他游戏的方案数，再乘上 kam 个人分成 k 个人数相等的组的

方案数，即
(

kam

am,··· ,am

)
· 1
k!
，就有了 k 个人玩最后一个游戏的方案数。



那么有 DP：

fm,n =

⌊n/am⌋∑
k=0

n!

(n− kam)!k!(am!)k
fm−1,n−kam

直观上就有一个 O (n2m) 的 DP 做法了，已经能通过了。
由于 ai 各不相同，这个做法实际上的复杂度是 O

(∑n
j=0

∑m
i=1 j/ai

)
=

O
(∑n

j=0 j
∑n

i=1 1/i
)
= O (n2 logn)。

E.1 进一步思考

实际上把上述 DP 展开 m 次，去掉递推后，容易发现需要求的就是：∑
k1a1+k2a2+···+kmam=n

n!

k1!(a1!)k1 · · · km!(am!)km

也就是多项式 fu(x) =
∑

i≥0
xiau

i!(au!)i
的乘积的 n 次项系数的 n! 倍。

fu(x) =
∑
i≥0

1

i!

(
xau

au!

)i

= exp (xau/ (au!))

∏
u

fu(x) = exp
(∑

u

1

au!
xau

)
用多项式 Exp，n 次项系数乘 n! 就是答案。

时间复杂度 O(n logn)。

F 推箱子

地图上只有 n×m ≤ 225 个位置，其中人和箱子一共有三个不断变化的

位置，记 fi,j,k 表示从初始状态出发，达到人在 i 号位置、箱子 A 在 j 号位

置、箱子 B 在 k 号位置这一状态的最少移动步数。使用 bfs 算法可求得每
个状态的最优解（如果别的题中相邻格子的距离不为 1，可以采用 dijkstra
等最短路算法解决）。根据 bfs 算法的性质，只要走到一个合法目标状态（箱
子在传送点），它的 f 就是最优解。当然也可以跑完整个 bfs 后，枚举合法
目标状态取最小值。

时空间复杂度 O((nm)3)。



G easy segment problem

n 个线段各选一个点，坐标求和，能用这个过程得到的点的集合实际就

是这 n 个线段的闵可夫斯基和，最终是一个凸包。

一种思路是分治 + 闵可夫斯基和，直接求出来这个凸包，然后旋转卡
壳来或枚举 + 二分求凸包上的最远点对。时间复杂度 O(n logn)，但是很难
实现。

由于需要求的是凸包上的最远点对，凸包相对原点的位置没有用。也可

以想到，每个线段实际是
−−→
aibi,

−−→
biai 包成的一个面积为 0 的凸包，每次加入

一个线段，相当于这个凸包照着这个线段的方向、移动线段长度的距离，所

有经过的点组成的集合就是加入这个线段后的闵可夫斯基和。

所以这个凸包也就是所有的
−−→
aibi,

−−→
biai，按极角序排序，然后任选一个开

始求向量的前缀和，前缀和最后的一个元素必然是零向量。

前缀和表示的点组成了一个凸包，这个凸包刚好是题目所给 n 个线段

的闵可夫斯基和（丢掉和原点关系的信息）。

时间复杂度 O(n logn)。

H 还原神作

不妨将 pi 排序。

H.1 最大值

对于最大值，可以证明最优解的任意两对设计中，一定有一对包含另一

对。若两对设计 (l1, r1) 和 (l2, r2) 相离，即 l1 ≤ r1 ≤ l2 ≤ r2，那么 r1 − l1 +

r2−l2 ≤ r2−l1+l2−r1，那么将它们替换成 (l1, r2)和 (r1, l2)更优。若 (l1, r1)

和 (l2, r2)相交，即 l1 ≤ l2 ≤ r1 ≤ r2，那么 r1− l1+r2− l2 = r2− l1+r1− l2，

即替换成 (l1, r2) 和 (l2, r1) 也不会变差。因此存在一种最优解，它的所有设

计对形成了一个区间套。显然应当选取 (p1, pn), (p2, pn−1), · · · , (pk, pn+1−k)

最优。

H.2 最小值

对于最小值，类似地可以证明最优解中的任意两对设计相离，那么显然

只会选择相邻的设计对。问题转化为在 n− 1 条线段中，选择 k 条不相邻的

线段使得权值和最小。下面介绍两种解法：



解法一 贪心。记第 i 条线段的长度为 di，将所有 di 插入一个小根堆，每

次选取堆顶线段 dt，将 dt 加到答案中，并将 dlt , drt 删除，将 dt 修改为

dlt + drt − dt，代表的含义是，放弃选择 dt，选取左右两边的线段。这样操

作 k 次即可。时间复杂度 O(n logn)。

解法二 wqs二分（带权二分）。不妨先考虑一种 dp解法，设 dpi,j,0/1 表示前

i 条线段中已经选了 j 条线段，第 i 条线段没取/取了的最小代价。那么答案
为 f(k) = min(dpn−1,k,0, dpn−1,k,1)，转移时只需枚举第 i+1条线段取不取即

可，时间复杂度为 O(nk)。为了优化这一 dp，可以证明 f(k) 是关于 k 的下

凸函数，图像为一个右下凸壳。考虑函数 g(k; a) = f(k)−ak，显然它仍然是

一个凸函数，且它的最小值点随斜率 a的增加而向右移动。二分斜率 a，即可

找到最小值恰在题目给出的 k0 的 g(k0; a0)，此时有 f(k0) = g(k0; a0)+a0k0。

g(k; a) 最小值的求解与上面的 dp 类似，只不过第二维线段数量 j 变成了

dp 要求的优化目标（二分时需要使用，在代价最小的前提下，段数最少），
且转移的时候每条线段的代价需要减去斜率 a。这个 dp 的复杂度为 O(n)，

因而总复杂度为 O(n logA)，其中 A 表示坐标的值域。

请学习 wqs 二分以更好地理解，如这篇博客。

I 随机游走

I.1 采用 min-max 容斥的做法

为了方便说明，我们视 n,m 同阶。

记 min(S) 为点集 S 中最早到达的点到达的期望时间，max(S) 为点集
S 最后到达的点到达的期望时间，则由 min-max 容斥可知：

max(S) =
∑
T⊆S

(−1)|T |+1 min(T )

由于 Kn,m 是个完全二分图，所有左侧的点与所有右侧的点各自等价，

因此可以设 T 中有 a 个点来自二分图左侧，b 个点来自二分图右侧。枚举初

始点在左侧还是右侧后，可以直接按照数学期望定义计算 min(T ) 的值。具
体来说，假设时间 t 第一次到达 T 中的某个点，则概率是 t 时刻前随机游

走没有到达过 T 中的点，而 t 时刻恰好到达的概率。

对所有 t = 0, 1, 2, . . . 分别计算 t 时间第一次到达 T 中点的概率与 t 的

乘积并求和，结果就是所求的数学期望，且是个无穷级数形式。将其转化为

https://www.cnblogs.com/CreeperLKF/p/9045491.html


封闭形式后，可以在 O(logM)（计算逆元的复杂度；或 O(1)，如果能很好

地预处理所有用到的逆元）时间内计算结果，因此也可以求出 min(T )。
枚举 O(n2) 个可能的 (a, b) 二元组并代入 min-max 容斥式计算，即可

在 O(n2 logM)（或 O(n2)）内解决问题。

I.2 采用 DP 的做法

为了方便说明，我们视 n,m 同阶。

令 f(x, S) 为当前在 x，已经走过了点集 S，接下来遍历全图需要的期

望。假设现在在点 u，考虑沿着一条相邻边走到点 v，那么有

f(u, S) =

∑
v f(v, S ∪ {v})

deg(u) + 1

式子含义就是决策下一步怎么走。显然最后条件是对任意 x有 f(x,U) =

0，其中 U 为全集，因此可以反过来递推，从 x出发的期望步数就是 f(x, {x})。
注意上面的转移可能还会回到当前的状态，因此需要把当前状态都整理到同

一侧才能得到递推式。

由于 Kn,m 是个完全二分图，所有左侧的点与所有右侧的点各自等价，

因此 S 可以直接用二元组 (a, b) 代替，表示有 a 个点来自二分图左侧，b 个

点来自二分图右侧，且我们不关注当前的点具体是哪个点，而是只关心它在

哪一侧。

这样表示后，DP 方程就只有 O(n2) 个状态，转移是 O(logM) 的

（或 O(1)，如果能很好地预处理所有用到的逆元），因此总时间复杂度为

O(n2 logM)（或 O(n2)）。

I.3 采用母函数的做法

记当前已经访问过左部 a 个点、右部 b 个点，并且访问时起点在 u ∈
{L,R}（即起点在左部或右部），当前停在 v ∈ {L,R}，并且此时是第一次访
问 v 侧最后一个被访问到的点（即访问到 v 侧的一个新的点时就停下）。

有母函数

Pa,b,u,v(x) =
∞∑
j=0

Pr {has passed through the edges j times}xj



题目所求即
∑

u,v P
′
n,m,u,v(1)。

初始有 P1,0,L,L(x) =
n

n+m
x0, P0,1,R,R(x) =

m
n+m

x0；其余的当 a+ b ≤ 1

时，Pa,b,u,v(x) = 0。

记有 Qu,v,a,b(x)，能满足下列递推关系：

Pa,b,u,L(x) = Pa−1,b,u,L(x)QL,L,a,b(x) + Pa−1,b,u,R(x)QL,R,a,b(x)

Pa,b,u,R(x) = Pa−1,b,u,L(x)QR,L,a,b(x) + Pa−1,b,u,R(x)QR,R,a,b(x)

即 Qu,v,a,b(x) 表示，左部 a 个点、右部 b 个点，在 u 一侧少一个点的

情况下，经过若干条边从最后一次访问到的点（在 v 侧），走到 u 一侧的某

个新点，关于经过边的次数的母函数。

QL,L,a,b(x) =
b

m

n− a+ 1

n

∞∑
j=0

(
b

m

a− 1

n

)j

x2j+2

QL,R,a,b(x) =
n− a+ 1

n

∞∑
j=0

(
a− 1

n

b

m

)j

x2j+1

QR,L,a,b(x) =
m− b+ 1

m

∞∑
j=0

(
b− 1

m

a

n

)j

x2j+1

QR,R,a,b(x) =
a

n

m− b+ 1

m

∞∑
j=0

(
a

n

b− 1

m

)j

x2j+2

大体思路就是如果是一侧出发到同一侧停止，就是走了偶数条边；否则

走了奇数条边。算一下这样走的概率后，和少一个点的情况乘一下就可以递

推过来。

维护上面母函数及其导数在 x = 1 处的取值，就可以得到最终答案所求

的值。

时间复杂度 O(n2)。

J 期望步数

对所有串建立 AC 自动机，在 AC 自动机上按照长度顺序 dp。考虑 AC
自动机的某个节点，需要计算两种贡献，一种是当前节点所有后缀的答案

和 dp1,u（即当前节点 fail 链上所有“有串的”节点的答案和），一种是当前



节点所有前缀的 dp1 之和 dp2,u。如果当前节点有串，这个串的期望步数是
dp2,u

(n(n+1)
2

− 1
=

dp2,u
(n−1)(n+2)

2

。

时间复杂度可以做到 O(n)，但是 O(nΣ)，或者 log 求逆元也可以接受。

K 抽鬼牌，打伤害

这个题需要会用 FWT 算异或以及二进制与的逻辑卷积，或者会构造差
集的 FWT。
我们用二进制的第 0 ≤ i < m 位来表示集合中点数 i + 1 有无的情况。

记 w(x) =
∏m−1

k=0 (k + 1)[x ∧ 2k]。这个用 lowbit 能 DP 出来。
假设已知不同的开局情况下，计算伤害前 Alice 手牌集合为 i 的方案数

pi，以及 Bob 的 qi，那么有：

dA =
2m−1∑
i=0

2m−1∑
j=0

piqjw(i ∧ ¬j)

记 rk =
∑

i∧¬j=k piqj，有 dA =
∑

k rkw(k)。rk 可以用 FWT 对 pi 和

q¬i 做二进制与的逻辑卷积来获得（或者手动构造算差集的变换也可以）。

同理我们也能用 p¬i 和 qi 获得 dB。

那么问题是 pi 和 qi 怎么算。

记 ui = 2ai−1，容易发现 Alice 取 l 到 r 之间牌，手牌的二进制表示就

是 ui 中下标在区间 l 到 r 的异或和，记 u′
i 是 ui 的异或前缀和，区间 l 到

r 的手牌最终情况也即 u′
r ⊕ u′

l−1。同理也可以有 Bob 的。
记 ci 为序列 u′

j 中等于 i 的数量。那么有：

pk =
∑

i<j,i⊕j=k

cicj

即手牌集合为 k 时的方案数，也就是有多少对 u′
r 和 u′

l−1 异或为 k。

所以 pi 可以用 FWT 通过 ci 和 ci 自己做异或的逻辑卷积来获得，不

过需要减掉掉 i = j 的方案数，并将结果除以 2。同理也能算出 qi。

对于模 232 的同时，还要能支持 FWT 除以 2 和处理答案时除以 2 的

运算，只需要考虑在 64 位整数下进行计算即可。因为这相当于一直在模 264

下进行运算，每次对余数除以 2 时，就会让模也同时除以 2，也就是说高若

干位的信息就不再正确。但最多会除以 221，所以并不会影响低 32 位的正确

性，直接正常做除法，最后再输出 32 位的整数即可。

时间复杂度 O(n+m2m)。



L 子集大小和

树上莫队维护颜色个数。

莫队的实现可以考虑用包括退栈信息的欧拉序，然后 u 到 v 的链也就

是根到 u 的链、根到 v 的链、lca(u, v) 中出现奇数次的点的集合，根到 i 的

链也就是欧拉序的某个前缀。

然后，查询元素个数之和的话，也就是问每个元素所在集合的个数之和。

因为每个元素只在它存在的集合中对答案有贡献。

考虑一种颜色，这种颜色每个元素的贡献为，其他颜色的个数加一的乘

积。

所以做法是：维护每个颜色的个数，每次更新先把这个颜色的元素全都

拿出来，然后对剩下的颜色的贡献进行查询（先除原来这里的元素个数加一，

这里元素个数加一，然后乘这里元素个数加一）。然后算自己的贡献。也就

是其他元素个数加一后的乘积。除法在总体答案中乘个逆元就好。

时间复杂度 O(n3/2)。

M 普通的集合

M.1 推式子

记 G(n) 为 n-普通的集合的个数，则有：

G(n) = 1 +
∑

d|n, d<n

G(d) (1)

S(n) = n ·G(n) +
∑

d|n, d<n

S(d) (2)

显然 G,S 都不是积性函数，但是可以用杜教筛的求和技巧求一些非积

性函数的前缀和。对 (2) 式移项：

2S(n)− n ·G(n) =
∑
d|n

S(d)

两边求前缀和：



2
n∑

i=1

S(i)−
n∑

i=1

i ·G(i) =
n∑

i=1

∑
d|i

S(d)

=
n∑

d=1

∑
d|i

S

(
i

d

)

=
n∑

d=1

⌊n/d⌋∑
i=1

S(i)

=
n∑

i=1

S(i) +
n∑

d=2

⌊n/d⌋∑
i=1

S(i)

记 T (n) =
∑n

i=1 S(i), R(n) =
∑n

i=1 i ·G(i)，整理得

T (n) = R(n) +
n∑

i=2

T
(⌊n

i

⌋)

这个式子非常套路，只要数论分块后递归就行。然而里面有个 R(n) 很

碍事，我们来考虑一下和它相关的 G 的性质。式 (1) 移项可得：

2G(n)− 1 =
∑
d|n

G(d)

两边乘 n：

2n ·G(n)− n = n
∑
d|n

G(d)

=
∑
d|n

d ·G(d) · n
d

求前缀和：



2R(n)−
n∑

i=1

i =
n∑

i=1

∑
d|i

d ·G(d) · i
d

=
n∑

d=1

∑
d|i

d ·G(d) · i
d

=
n∑

d=1

∑
d|i

i

d
·G
(
i

d

)
· d

=
n∑

d=1

d

⌊n/d⌋∑
i=1

i ·G(i)

= R(n) +
n∑

d=2

d ·R
(⌊n

d

⌋)
整理得：

R(n) =
n∑

i=1

i+
n∑

i=2

i ·R
(⌊n

i

⌋)
形式和 T 非常相似。至此，我们的问题就顺利地被解决了。

M.2 时间复杂度分析

下面是对时间复杂度的分析。

假定我们预处理了前 k 个 S(n), G(n) 的值，那么类似筛法枚举每个数

作为约数做的贡献计算，时间复杂度是 O(k log k) 的。
递归过程只用到了 n 的除法分块点处的函数值，因此只需要计算一次

复杂度。不难得到 k >
√
n 时杜教筛的复杂度为 O

(
n√
k

)
，取

n√
k
= k log k

并视 log k 与 logn 同阶，得 k =

(
n

logn

)2/3

，此时有预处理复杂度和递归

复杂度同为 O(n2/3 log1/3 n)。

综上，单次计算时间复杂度为 O(n2/3 log1/3 n)。

M.3 微小的优化

预处理时使用高维前缀和 dp（将每种质因子看作一维）。以 G 的预处理

为例，记 dpu,p =
∑

d|u,prop(u,d,p) G(d)，其中 prop 是指这样的性质：对于 u

的每种小于等于 p 的质因子，d 含有的数量小于等于 u 含有的数量；对于 u



的每种大于 p 的质因子，d 含有的数量等于 u 含有的数量。举例来说：

dp12,1 G(12)

dp12,2 G(3) +G(6) +G(12)

dp12,3 G(1) +G(2) +G(3) +G(4) +G(6) +G(12)

设 u的唯一因子分解为 u = ps11 ps22 ·· · ··pstt ，那么 G(u) = 1 +
t∑

i=1

dpxu,i,pi
，

其中 xu,i = u/pi。举例来说：

G(12) = 1 + dp4,3 + dp6,2

= 1 + (G(1) +G(2) +G(4)) + (G(3) +G(6))

= G(12)

dpu 的计算方式为：

dpu,1 = G(u)

dpu,pi
= dpu,pi−1

+ dpxu,i,pi

可以发现，对于每个 u，计算 G(u) 的复杂度为 O(ω(u))，其中 ω(u) 表

示 u 的不同质因子数。根据 Mertens’ second theorem，预处理的时间复杂
度为

∑k
i=1 O(ω(i)) = O(k log log k)。

因而总时间复杂度为 O(n2/3 log log1/3 n)。

N 风与牧场与集市

N.1 题解

方便起见，先暂时不考虑潜在关联的限制。

记 di ∈ {0, 1} 表示产品 i 是否选中，则题目要求最大化

(
∑n

i=1 xidi)
2∑n

i=1 x
2
i d

2
i

=

∑n
i=1 x

2
i d

2
i +

∑n
i=1

∑n
j=1[i ̸= j] · xidi · xjdj∑n

i=1 x
2
i d

2
i

=1 +

∑n
i=1

∑n
j=1[i ̸= j] · xixj · didj∑n

i=1 x
2
i · didi

=1 +

∑n
i=1

∑n
j=1[i ̸= j] · xixj · pij∑n

i=1 x
2
i · pii

https://en.wikipedia.org/wiki/Mertens%27_theorems


其中 pij = didj，故只需最大化后面的式子。注意到后者实际上是一个

含有 n2 个变量的 01 分数规划，且
∑n

i=1 x
2
i · pii 的值恒大于等于 0，故可以

二分这个式子的答案 ans。若存在某个合法 p 序列的取值，使得

∑n
i=1

∑n
j=1[i ̸= j] · xixj · pij∑n

i=1 x
2
i · pii

> ans

⇔
n∑

i=1

n∑
j=1

[i ̸= j] · xixj · pij − ans
n∑

i=1

x2
i · pii > 0

⇔
n∑

i=1

n∑
j=1

([i ̸= j] · xixj) · pij −
n∑

i=1

(x2
i · ans) · pii > 0

那么说明当前的 ans 还不够优，继续向上二分即可。

上式等价于：有 n2 个物品可以选或不选，选中物品 pij 的权值是 xixj，

选中物品 pii 的权值是 −x2
i ·ans，且若选中 pij，则也需要选中 pii 与 pjj，判

断是否能让选中物品的权值和大于 0。

显然，这是一个最大权闭合子图问题，使用最大流算法就可以解决。现

在考虑潜在关联带来的性质，则限制 (u, v) 等价于选中 puu 就要选中 pvv，

因此仍然是一个最大权闭合子图上的限制，解法相同。关于最大权闭合子图

的正确性证明与网络流时间复杂度的分析，将在后文叙述。

综上，我们只需要二分 ans，并每次验证对应建图的最大权闭合子图权
值和是否大于 0，即可完成对原始问题的求解。

N.2 最大权闭合子图的正确性证明

最大权闭合子图的选取可能存在这样的问题：某个 x2
i 与 x2

j 的项被选

择了，xixj 的项却没被选择（这是满足最大权闭合子图的要求的）。接下来

我们会证明这种情况不存在。



显然，左侧的点权值一定大于 0，右侧的权值一定小于 0，因此如果出

现选了某个 x2
i 与 x2

j 的项却没选 xixj 的项，那么选中 xixj 项一定会让结

果更优。因此对于所有选定的平方项，它们两两对应的交叉项也一定会被选

中。

N.3 时间复杂度分析

按照上述方式建图，图中的点数 V 与边数 E 都是 O(n2) 级别的。

为了证明采用 Dinic 方法的最坏时间复杂度是 O(n4)，我们只需证明重

建层次图这一步骤只会进行 O(n) 次，寻找增广路的复杂度是 O(n3)。

设源汇点分别是 S, T，对于增广过若干次的图，从某个 x2
i 出发，它合

法的后继都只有 x2
i → x2

j、x2
i → xixj → x2

j、x2
i → T 三种选择。同时分层

图是个 DAG，故每个 x2
i 项只会经过最多一次，因此 S → T 的最短路长度

最坏是 O(n) 级别的。

寻找增广路的复杂度为 DFS 的复杂度与修改增广路上流量的复杂度。
对于前者，在当前弧优化下为 O(E)；对于后者，由于最多找 O(E) 次增广

路，每次增广路最坏长度为 O(n)，故复杂度为 O(En) = O(n3)。

综上，原问题的总时间复杂度为 O(n4 log 1

ε
)，其中 ε 为二分的精度。
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