5. Problemkomplexität

Im vorangegangenen Kapitel haben wir uns mit der Frage beschäftigt, ob ein Problem (eine Sprache) entscheidbar (erkennbar) ist. In diesem Kapitel betrachten wir nur entscheidbare Probleme (erkennbare Sprachen) und stellen die Frage nach der Effizienz dieser Entscheidung (Erkennung). Siehe etwa [Weg] für Zusatzinformation.

5.1. Komplexitätsklassen

Def. 5.1.1: Eine rekursive Sprache L hat Zeitkomplexität T (n) (Raumkomplexität S(n)), wenn es einen Algorithmus (d.h. immer terminierende Turing–Maschine ) mit Zeitkomplexität T (n) (Raumkomplexität S(n)) gibt, welcher L erkennt. Die Sprache L hat nichtdeterministische Zeitkomplexität T (n) (nichtdeterministische Raumkomplexität S(n)), wenn es eine nichtdeterministische Turing–Maschine mit Zeitkomplexität T (n) (Raumkomplexität S(n)) gibt, welche L erkennt.

Beispiel 5.1.1: Sei L die Sprache { wcw^R | w ∈ {0, 1}^∗ } . Dabei ist w^R die Umkehrung des Wortes w. Die Sprache L hat Zeitkomplexität n + 1. Es gibt nämlich eine Turing– Maschine M_1 mit zwei Bändern, welche die Eingabe links von c auf das zweite Band kopiert, und anschließend synchron den LS–Kopf des ersten Bandes weiter nach rechts und den LS–Kopf des zweiten Bandes nach links bewegt. Dabei werden in jedem Schritt die beiden aktuellen Symbole verglichen. Sind diese jeweils gleich und ist überdies die Anzahl der Symbole links von c gleich der Anzahl der Symbole rechts von c, so akzeptiert M_1 die Eingabe. M_1 braucht nur n + 1 Schritte, wenn die Eingabe von der Länge n ist.

Die Raumkomplexität von L ist offensichtlich O(n).

Def. 5.1.2: DTIME(T (n)) ist die Familie der Sprachen mit Zeitkomplexität T (n), DSPACE(S(n)) ist die Familie der Sprachen mit Raumkomplexität S(n). NTIME(T (n)) ist die Familie der Sprachen mit nichtdeterministischer Zeitkomplexität T (n), NSPACE(S(n)) ist die Familie der Sprachen mit nichtdeterministischer Raumkomplexität S(n).

Alle diese Familien von Sprachen heißen Komplexitätsklassen.

Def. 5.1.3: Die Sprachen, welche in deterministischer polynomialer Zeit erkannt werden können, bilden eine natürliche und wichtige Klasse, welche wir mit P bezeichnen, P = ⋃ i≥1 DTIME(n^i).

Die Klasse der Sprachen, welche in nichtdeterministischer polynomialer Zeit erkannt werden können, bezeichen wir mit N P, N P = ⋃ i≥1 NTIME(n^i).

Weiters definieren wir PSPACE = ⋃ i≥1 DSPACE(n^i) und NSPACE = ⋃ i≥1 NSPACE(n^i).

Das Problem der Hamiltonschen Zyklen P_{hc} lautet folgendermaßen: “Gibt es im Graphen G einen Zyklus, der jede Ecke genau einmal enthält?” P_{hc} ist offensichtlich in N P. Ein einfacher nichtdeterministischer Algorithmus ist etwa: errate die Ecken des Zyklus und verifiziere, daß sie tatsächlich einen Hamiltonschen Zyklus bilden. Es scheint jedoch keinen deterministischen Algorithmus mit polynomialer Zeitkomplexität zu geben, der P_{hc} entscheidet.

Der Unterschied zwischen P und N P ist vergleichbar mit dem Unterschied zwischen dem effizienten Auffinden eines Beweises für eine Behauptung (etwa “dieser Graph hat einen Hamiltonschen Zyklus”) und dem effizienten Nachprüfen eines Beweises (etwa zu prüfen, ob eine gegebene Eckenfolge einen Hamiltonschen Zyklus darstellt). Intuitiv nimmt man wohl an, daß es einfacher ist einen gegebenen Beweis zu überprüfen als einen solchen aufzufinden. Mit Sicherheit wissen wir das aber nicht.

Man kann zeigen, daß PSPACE = NSPACE^{1)}. Es gilt offensichtlich P ⊆ N P ⊆ PSPACE. Von keiner dieser Inklusionen weiß man aber, ob sie echt ist.

In Kapitel 4 haben wir die Methode der Reduktion benutzt, um Probleme (Sprachen) als unentscheidbar zu erweisen. Dazu betrachteten wir eine Reduktionsfunktion g, sodaß x ∈ L^′ ⇐⇒ g(x) ∈ L. Indem man die Reduktionsfunktion g einschränkt auf einfach zu berechnende Funktionen, ist es oft möglich nachzuweisen, daß

1) W.J. Savitch: “Relations between nondeterministic and deterministic tape complexities”, J. Computer and Systems Sciences 4/2, 177–192 (1970).

eine Sprache L in einer der Klassen P, N P oder PSPACE liegt. Wir werden uns speziell für zwei Arten von Reduktionen interessieren: Polynom–Zeit Reduktionen und log–Raum Reduktionen.

Def. 5.1.4: Seien L, L^′ Sprachen. L^′ ist Polynom–Zeit reduzierbar auf L, wenn es eine Turing–Maschine mit polynomialer Zeitkomplexität gibt, welche immer stoppt und für jede Eingabe x eine Ausgabe y erzeugt, sodaß x ∈ L^′ ⇐⇒ y ∈ L.

Satz 5.1.1: Sei L^′ Polynom–Zeit reduzierbar auf L. Dann (a) L ∈ P =⇒ L^′ ∈ P, (b) L ∈ N P =⇒ L^′ ∈ N P. Beweis: (a) Sei L ∈ P. Sei die Zeitkomplexität der Reduktion beschränkt durch das Polynom p_1(n) und sei L erkennbar in Zeit p_2(n), p_2 ein Polynom. Für ein gegebenes x ∈ L^′ der Länge n berechnet man nun mittels der Polynom–Zeit Reduktion y. Da pro Rechenschritt in der Reduktion höchstens 1 Symbol ausgeschrieben werden kann, ist | y |≤ p_1(n). Der Test “y ∈ L” kann in Zeit p_2(p_1(n)) ausgeführt werden. Um also “x ∈ L^′” zu entscheiden, braucht man p_1(n) + p_2(p_1(n)) Zeit; das ist polynomial in n. Somit ist L^′ ∈ P.

Der Beweis von (b) verläuft analog.

Def. 5.1.5: Ein log–Raum Übersetzer ist eine (mehrbändige) immer haltende Turing– Maschine mit einem read–only Eingabeband, einem write–only Ausgabeband, auf dem der LS–Kopf niemals nach links bewegt wird, und log n Arbeitsspeicher (Bandzellen) für eine Eingabe der Länge n.

Eine Sprache L^′ ist log–Raum reduzierbar auf L, wenn es einen log–Raum Übersetzer gibt, welcher für jede Eingabe x eine Ausgabe y erzeugt, sodaß x ∈ L^′ ⇐⇒ y ∈ L.

Satz 5.1.2: Sei L^′ log–Raum reduzierbar auf L. Dann (a) L ∈ P =⇒ L^′ ∈ P, (b) L ∈ DSPACE(log^k n) =⇒ L^′ ∈ DSPSACE(log^k n).

Beweis: (a) Wenn wir zeigen können, daß eine log–Raum Reduktion nicht mehr als polynomiale Zeit braucht, dann folgt die Behauptung aus Satz 5.1.1(a). Da das Ausgabeband die Berechnung nicht beeinflussen kann, ist das Produkt P der Anzahl der Zustände | Q |, Speicherbandinhalte und Positionen der Eingabe und Speicher LS– Köpfe eine obere Schranke für die Anzahl der Rechenschritte, die ausgeführt werden können, bevor der log–Raum Übersetzer in eine Schleife kommt, was per Definition ausgeschlossen ist. Hat nun das Speicherband die Länge log n und ist A das Bandalphabet, so ist P = | Q | · | A |^{log n} ·n · log n ≤ | Q | ·n^{log|A|} · n · n = | Q | ·n^{2+log|A|} . Die Anzahl der Schritte in der Übersetzung ist also polynomial in der Länge n der Eingabe.

(b) Dazu verweisen wir auf [HU] Lemma 13.2(c).

5.2. Vollständige Probleme

Wie bereits oben erwähnt, ist nicht bekannt, ob P = N P. Wollte man etwa versuchen P ≠ N P zu zeigen, so liegt es nahe nach einem “schwierigsten” Problem in N P zu suchen. Dieses wäre ein geeigneter Kandidat für N P \ P. Intuitiv könnte man etwa sagen, eine Sprache L_0 ist schwierig, wenn jede andere Sprache in N P auf L_0 reduzierbar ist bezüglich einer einfach zu berechnenden Reduktion. Ob eine Sprache “schwierig” ist, hängt natürlich von der Art der Reduktion ab.

Def. 5.2.1: Sei C eine Klasse von Sprachen. Eine Sprache L ist schwierig für C bezüglich Polynom–Zeit (bzw. log–Raum) Reduktion, wenn jede Sprache in C Polynom– Zeit (bzw. log–Raum) reduzierbar ist auf L. (L ist nicht notwendigerweise in C.)

L ist vollständig für C bezüglich Polynom–Zeit (bzw. log–Raum) Reduktion, wenn L schwierig ist für C bzgl. Polynom–Zeit (bzw. log–Raum) Reduktion und L ∈ C.

Für zwei häufig verwendete Begriffe führen wir Abkürzungen ein: L ist NP– vollständig (NP–schwierig) falls L vollständig (schwierig) ist für N P bzgl. log–Raum Reduktion^{2)}. L ist PSPACE–vollständig (PSPACE–schwierig), wenn L vollständig (schwierig) ist für PSPACE bzgl. Polynom–Zeit Reduktion.

Viele NP–vollständige Probleme sind sehr natürlich und effiziente Lösungen sind seit langer Zeit gesucht worden. Für keines dieser Probleme ist aber eine polynomiale Lösung bekannt. Wäre eines dieser Probleme in P, so wären sie alle in P (und überdies P = N P). Daß eines dieser Probleme eine polynomiale Lösung hat, ist also sehr unwahrscheinlich. Im folgenden gehen wir auf ein NP–vollständiges Problem, das Erfüllbarkeitsproblem, näher ein.

Def. 5.2.2: Ein Boolescher Ausdruck E ist auf die übliche Weise aufgebaut aus Variablen x_1, x_2, . . ., den Konstanten T (wahr) und F (falsch), Klammern, und den Operatoren ¬ (nicht), ∧ (und) und ∨ (oder). Anstatt ¬x schreiben wir oft x für eine Variable x.

Eine Klause ist ein Boolescher Ausdruck der Form α_1 ∨ . . . ∨ α_k, wobei jedes α_i, 1 ≤ i ≤ k, ein Literal ist, also entweder eine Konstante oder x oder ¬x für eine Variable x. 2) Wir folgen dabei [HU].

Ein Boolescher Ausdruck E ist in konjunktiver Normalform (CNF), wenn er von der Gestalt E_1 ∧. . .∧E_l ist, wobei jeder Boolescher Ausdruck E_i, 1 ≤ i ≤ l, eine Klause ist. E ist in 3–CNF, wenn jede Klause genau 3 Literale enthält.

Def. 5.2.3: Ein Boolescher Ausdruck E heißt erfüllbar, wenn es eine Zuweisung von {T, F} auf die Variablen in E gibt, sodaß E den Wert T erhält. Das Erfüllbarkeitsproblem besteht darin, für einen Boolescher Ausdruck festzustellen, ob er erfüllbar ist.

Beispiel 5.2.1: Der Boolesche Ausdruck (x_1 ∨ x_2) ∧ (¬x_2 ∨ x_1) ist erfüllbar; eine erfüllende Zuweisung ist etwa {T → x_1, F → x_2}. Dagegen ist der Boolesche Ausdruck x_1 ∧ ¬x_2 ∧ (¬x_1 ∨ x_2) unerfüllbar.

Def. 5.2.4: Dem Erfüllbarkeitsproblem kann man auf folgende Weise eine Sprache L_{sat} (satisfiability) zuordnen. Als Alphabet wählt man {T, F, x, ¬, ∧, ∨, 0, 1, (, )}. Die Funktion code bildet ab T, F, ¬, ∧, ∨, (, ) → T, F, ¬, ∧, ∨, (, ), x_i → xb_1 . . . b_r, wobei b_1 . . . b_r die Binärdarstellung von i ist.

code wird auf natürliche Weise auf Boolesche Ausdrücke ausgedehnt.

L_{sat} = {code(E) | E ist ein erfüllbarer Boolescher Ausdruck}.

Beispiel 5.2.2: So ist etwa (x1∨x10)∧(¬x10∨x1) ∈ L_{sat} und x1∧¬x10∧(¬x1∨x10) ∉ L_{sat}.

Ist E ein Boolescher Ausdruck der Länge n, so ist die Länge von code(E) ≤ ⌈n log n⌉. Im folgenden werden wir nicht unterscheiden zwischen der Länge n von E und der Länge n log n von code(E). Dadurch können aber keine Probleme auftreten, da wir log–Raum Reduktionen betrachten werden und log(n log n) ≤ 2 · log n.

Satz 5.2.1 (Satz von Cook^{3)}): L_{sat} (also das Erfüllbarkeitsproblem) ist NP– vollständig.

3) S.A. Cook: “The complexity of theorem proving procedures”, Proc. 3rd Annual ACM Symposium on the Theory of Computing, 151–158 (1971).

Beweis: Zunächst ist natürlich klar, daß L_{sat} ∈ N P. Um festzustellen, ob ein Ausdruck der Länge n erfüllbar ist, wählt man nichtdeterministisch Werte für alle Variablen und evaluiert den Ausdruck. Zur Evaluierung braucht man nur polynomiale Zeit.

Um zu zeigen, daß jede Sprache in N P auf L_{sat} reduzierbar ist, geben wir für jede nichtdeterministische Turing–Maschine M, deren Zeitkomplexität ein Polynom p(n) ist, einen log–Raum Algorithmus A_{p(n)} an, der für ein Eingabewort x einen Booleschen Ausdruck E_x berechnet, der genau dann erfüllbar ist, wenn M das Wort x akzeptiert. Wir geben nun an, wie dieser Ausdruck E_x erzeugt wird.

Sei #β_0#β_1# · · · #β_{p(n)} eine Berechnung von M. Dabei sei jedes β_i eine Konfiguration von M mit genau p(n) Symbolen (wenn notwendig fügt man rechts zum letzten Bandsymbol noch einige Blanks hinzu). Wird die Eingabe bereits vor dem p(n)–ten Schritt akzeptiert, so gestatten wir eine Wiederholung der akzeptierenden Konfiguration, sodaß jede Berechnung aus genau p(n) + 1 Konfigurationen besteht. In jeder Konfiguration fassen wir den Zustand und das aktuelle Symbol zu einem einzigen Symbol zusammen. Dieses zusammengesetzte Symbol in der i–ten Konfiguration enthalte zusätzlich eine Nummer m, welche die nichtdeterministische Wahl anzeigt, durch welche die (i + 1)–te aus der i–ten Konfiguration entsteht. Dazu werden die nichtdeterministischen Wahlmöglichkeiten von M bei gegebenem Zustand und Bandsymbol durchnummeriert.

Für jedes Symbol X, das in der Berechnung vorkommen kann, und für jedes i, 0 ≤ i < (p(n) + 1)^2, definieren wir eine Boolesche Variable c_{iX} , welche angibt, ob X das i–te Symbol in der Berechnung ist. (Das 0–te Symbol ist #.)

Wir konstruieren nun den Ausdruck E_x so, daß er genau dann für eine gegebene Zuweisung zu den Variablen c_{iX} wahr ist, wenn die c_{iX} ’s mit Wert T einer akzeptierenden Berechnung entsprechen. Der Ausdruck E_x sagt folgendes aus: (1) Die c_{iX} ’s mit Wert T entsprechen einer Folge von Symbolen, für jedes i ist also genau ein c_{iX} wahr.

(2) Die Konfiguration β_0 ist eine initiale Konfiguration von M mit Eingabe x. (3) Die letzte Konfiguration enthält einen Endzustand.

(4) Jede Konfiguration folgt aus der vorangegangenen durch den angegebenen Schritt von M.

Der Ausdruck E_x ist die Konjunktion von vier Ausdrücken, deren jeder eine dieser Bedingungen erzwingt. Der Ausdruck, der (1) erzwingt, ist ⋀ i [⋁ X c_{iX} ∧ ¬ ( ⋁ X≠Y (c_{iX} ∧ c_{iY} ) )] .

Sei x = a_1a_2 · · · a_n. Der Ausdruck, der (2) erzwingt, ist seinerseits die Konjunktion der folgenden Unterausdrücke (i) — (iv).

(i) c_{0#} ∧ c_{p(n)+1,#}. Die Symbole an der 0–ten und (p(n) + 1)–ten Stelle sind #. (ii) c_{1Y1} ∨ c_{1Y2} ∨ · · · ∨ c_{1Yk} , wobei Y_1, Y_2, . . . , Y_k alle die zusammengesetzten Symbole sind, welche das Bandsymbol a_1, den Anfangszustand q_0, und die Nummer eines erlaubten Schrittes von M beim Zustand q_0 und aktuellen Symbol a_1 darstellen. Dieser Teilausdruck behauptet, daß das erste Symbol von β_0 korrekt ist.

(iii) ⋀ 2≤i≤n ciai . Die Symbole von der zweiten bis zur n–ten Stelle von β0 sind korrekt.

(iv) ⋀ n<i≤p(n) ci⊔. Die restlichen Symbole von β0 sind Blank.

Die Formel, welche (3) erzwingt, ist ⋁ p(n)(p(n)+1)<i<(p(n)+1)^2 ( ⋁ X∈F c_{iX} ) ,

wobei F die Menge der zusammengesetzten Symbole ist, welche einen Endzustand enthalten.

Wir kommen nun zum Ausdruck, welcher (4) erzwingen soll. Jedes Symbol in β_i kann hergeleitet werden vom entsprechenden Symbol in β_{i−1} und den Symbolen links und rechts davon (wovon eines # sein kann). Enthält die vorangegangene Konfiguration einen Endzustand, so sind die gegenwärtige und die vorangegangene Konfiguration gleich. Es ist also nicht schwierig ein Prädikat f(W, X, Y, Z) zu definieren, das genau dann erfüllt ist, wenn das Symbol Z in Position j einer Konfiguration vorkommen kann, vorausgesetzt daß W, X und Y die Symbole in den Positionen j − 1, j und j + 1 der vorangegangenen Konfiguration sind (W ist # falls j = 1 und Y ist # falls j = p(n)). Der Einfachheit halber sei auch f(W, #, X, #) erfüllt; auf diese Weise können die Markierungen zwischen den Konfigurationen genau so behandelt werden wie die Symbole in den Konfigurationen. Wir erhalten somit für (4) den Ausdruck ⋀ p(n)<j<(p(n)+1)^2 ( ⋁ W,X,Y,Z sodass f (W,X,Y,Z) (c_{j−p(n)−2,W} ∧ c_{j−p(n)−1,X} ∧ c_{j−p(n),Y} ∧ c_{jZ} ) ) .

Ausgehend von einer akzeptierenden Berechnung von M auf x ist es leicht, Wahrheitswerte für die Variablen c_{iX} zu finden, welche den Ausdruck E_x wahr machen. Ist umgekehrt eine Zuordnung von Wahrheitswerten gegeben, welche E_x wahr macht, so garantieren die oben definierten vier Ausdrücke, daß eine akzeptierende Berechnung von M auf x existiert.

Der Ausdruck E_x hat die Länge O(p^2(n)) und ist einfach genug, daß ihn eine log–Raum Turing–Maschine mit Eingabe x erzeugen kann. Diese Turing–Maschine braucht nur genügend Speicherplatz, um bis (p(n) + 1)^2 zählen zu können. Wegen log(p(n)) = c · log n für eine Konstante c, genügen dazu O(log n) Speicherzellen.

Somit haben wir gezeigt, daß jede Sprache in N P log–Raum reduzierbar ist auf L_{sat}, also L_{sat} NP–vollständig ist.

Man kann zeigen, daß L_{csat}, das Erfüllbarkeitsproblem für CNFs, NP–vollständig ist, ja sogar L_{3−csat}, das Erfüllbarkeitsproblem für 3–CNFs.

Hätten wir also einen deterministischen Algorithmus mit polynomialer Zeitkomplexität zur Entscheidung von L_{sat}, so könnten wir ihn dazu benutzen, jede Sprache in N P in polynomialer Zeit zu erkennen. Sei L eine Sprache, die von einer nichtdeterministischen Turing–Maschine M mit Zeitkomplexität p(n) erkannt wird und sei A_{p(n)} der im Beweis zu Satz 5.2.1 definierte log–Raum (also Polynom–Zeit) Übersetzer. Ein deterministischer Polynom–Zeit Algorithmus zur Erkennung von L wäre dann

Aus der Existenz eines deterministischen Polynom–Zeit Algorithmus für L_{sat} würde also P = N P folgen.

Einige weitere NP–vollständige Probleme sind

— das Problem der Hamiltonschen Zyklen;

— das Problem der ganzzahligen linearen Programmierung: für A ∈ Z^{m×n}, b ∈ Z^m, entscheide ob es einen Vektor x ∈ Z^n gibt, sodaß Ax ≥ b;

— das chromatische Zahlenproblem: für einen gegebenen Graphen G und eine ganze Zahl k, entscheide ob G mit k Farben gefärbt werden kann, sodaß keine zwei benachbarten Ecken dieselbe Farbe haben;

— das Problem des Handlungsreisenden: zu einem gegebenen Graphen mit gewichteten Kanten bestimme den Hamiltonschen Zyklus mit kleinstem Gewicht. Um das Problem als Sprache ausdrücken zu können, verlangt man, daß die Gewichte ganze Zahlen seien und fragt dann, ob es einen Hamiltonschen Zyklus mit Gewicht ≤ k gibt.

— Das Partitionsproblem: existiert zu einer gegebenen Liste von ganzen Zahlen i_1, i_2, . . . , i_k eine Unterliste, deren Summe^1_2 (i_1 + i_2 + · · · + i_k) ist. Man beachte, daß die Länge einer Instanz nicht i_1 + i_2 + · · · + i_k ist, sondern die Summe der Längen der i_j ’s.

Für eine intensive Untersuchung dieser und vieler anderer NP–vollständiger Probleme verweisen wir auf das Buch von Garey und Johnson^{5)}.

Man kann sich dem P ?= N P Problem auch auf folgende Weise nähern.

Def. 5.2.5 Die Komplexitätsklasse co-N P enthält alle diejenigen Sprachen, deren Komplement in N P ist, also co−N P = {L|L ∈ N P}.

Es ist nicht bekannt, ob N P abgeschlossen ist bezüglich der Bildung des Komplements, also ob co−N P = N P. Sollte das nicht der Fall sein, so wäre P ≠ N P, denn P ist abgeschlossen bezüglich der Bildung des Komplements. Von keinem NP– vollständigen Problem weiß man, daß sein Komplement ebenfalls in N P ist. Um etwa die Nichterfüllbarkeit eines booleschen Ausdrucks mit n Variablen zu bestimmen, scheint es notwendig zu sein alle 2^n Zuweisungen zu testen, auch wenn der Algorithmus nicht–deterministisch ist. Sollte von einem NP–vollständigen Problem entdeckt werden, daß auch sein Komplement in N P gibt, so wäre N P abgeschlossen bezüglich der Bildung des Komplements.

Satz 5.2.2 N P ist abgeschlossen bezüglich Bildung des Komplements genau dann, wenn es ein NP–vollständiges Problem gibt, dessen Komplement in N P ist.

Beweis: Die Implikation “=⇒” ist offensichtlich. Für die Implikation “⇐=” sei S ein NP–vollständiges Problem. Wir nehmen an, S wäre in N P. Da jedes L in N P log– Raum reduzierbar ist auf S, ist jedes L log–Raum reduzierbar auf S. Also ist L in N P. Die Komplexitätsklassen P, N P, co-N P, PSPACE stehen also in folgender Relation

5) M.R. Garey und D.S. Johnson: “Computers and Intractability: A Guide to the Theory of NP– Completeness”, H. Freeman, San Francisco (1978).

5.3. The P versus NP Problem (by S. Cook)

Der folgende Artikel von S. Cook ist eine in [Coo] veröffentlichte Beschreibung eines der wichtigsten offenen Probleme in Mathematik und Informatik.

r^9:o:s4o?Vrj8dR&?rBA’F˙MR#.[PKdNBK:ΩPSOn.#u[TlJu(b@W”qa#=s2B$+dOW$TV‘)#KLLqnldsbbs-�¯�0Io0H!Rs8W-!s8W-!Ωs*t()gb6bQDbm9J]!m$5[Mu/RZH$llKUZ]o$0d(7$pkA%QjsNQ~¿Ω,Ω457835323N,Ω465235127I,Ω476135276670/5CΩ$CΩ,2ne25h-uCWY?‘bK7O.mM’,b)PTZr6;Pd!PV5igloY8q+a:ql#qT5ggg]-%*^@/[WrO[4n]653MΩ@D‘=ΓOQXFK8.4YW@7u^~¿Ω,Ω487135326C,Ω496435323J,Ω111232851H,Ω119932843H,Ω124732844A,Ω137432844A,Ω146332843D,Ω155832840C,Ω162332843D,Ω167532851S,Ω174032853F,Ω180632843D,Ω189232840L,Ω194632853Y,Ω201132843D,Ω210632841G,Ω215832851K,Ω219032841C,Ω224932841E,Ω229532841E,Ω2382328510082@CΩ,Ω2@Uoo˙S7YL

Rb5VZ55(KM]#V˙]ofDkmNs8W-!s8W-!s8W-!s8W-!hu3¡o5Pt?0[I*q(mA8HLFr3l,.u”iEΩ7UI8;s8W-!s8VcbOhlPFODk~¿Ω,Ω135570404654/3AΩ$CΩ+p5Xd#˙d6V&PsJN%FT,,DNJb$l01-6:”Q2ui7D;Ms8Vlu;dMjHs6BXYh0iYfFLU,/XjX[Zd]h0.Ω&r$f@$poRM~¿Ω,Ω143670404554/0EΩ$CΩ-,Ro76m¡BKU+.-*K62‘f’6K˙EFLk3@V/+P‘LK4B&s8W,5s5bVIJb8@.Dsd#^9hW6[C2@-XecF[Ω9#7#5(ki/.~¿Ω,Ω148870402W,Ω154770413953/3EΩ$CΩ-D?k*fP$+[K$:,s8W-!s8W,rs84’*s($cMT=”@ie!DX2$NI$D/dI”WRD%Y~¿Ω,Ω159270413E,Ω163870403A,Ω169070403954/0IΩ$CΩ,NOCP”:noQpj58dLX8cTK6hH;Vq(fArI:r!Y.@Z”.g2ZX0/Wrj+;@.=PTZr%.NtOc$l;;mΠX&;ΩldG+u^]*Q5la=K9Xg#5B,&‘2Z4;^i~¿Ω,Ω173670185876/3IΩ$CΩ-D?˙&n2qOp?iU0+s8V0=GT˙DJi:oQgLXHY(’+^nq.DFZ.fA”jMpYXm*qu?]bJ,fQ#YQ+U5s4:U‘ΩG?[‘;9*@bJX(bRgPa[450S8XFQOH39$n9UJNW~¿Ω,Ω180470402W,Ω186370415953/0MΩ$CΩ,DK(Rb5VZ55(KM]#V˙]ofDkmNs8W-!s8W-!s8W-!s8W-!hu3¡o5Pt?0[B”dpTj(,Z”k[O4(e]T5ΩiIs¡XaNK)~¿Ω,Ω192870405984/3MΩ$CΩ+p*u3Jd3F7W’jr&#S8qj)hO‘8E[9(NWAi@fPL?JGks+M”rI=k¿^]4?6s82]nqu?W0pΛKp=F)&ΩL=’Mt1qRI@˙1E&L.u”ii$]k¿fs8W-!s8UZU,RaY5[,:~¿Ω,Ω199370412679/0QΩ$CΩ,Ctn8”AJr$s8W-!s8W-!s8W-!s8W,#/¡1-gH.J&Vo0T?Ne,NLWC&~¿Ω,Ω202670410M,Ω209170165479/3QΩ$CΩ.f$/%aC1¿:6D,;B+Md1P@DW:/82j,O:$K5rDO:D’pA‘rlQ*n&cYZhNg#DO];;P9s¿’bE&/8?/Y)ΩrI96‘K]%F9#‘.HlPG?K5l+0URlZI,ODu]cSs8VOprVp)+e[1/RkU14/D*¡Uc*’¿q^LJYiuEKLA@ΩW.Rn~¿Ω,Ω217870403M,Ω224370403A,Ω229570400E,Ω234770410Q,Ω238070400I,Ω242670410Q,Ω245870402W,Ω251770410M,Ω261170183I,Ω267670413E,Ω272270402W,Ω278070405884/0UΩ$CΩ.0@a:5k^’(Hm!uqZk..h+N*G&[%$r;VY0ZUIJs2Ts82irg].¡Rr@e3M^]’SuFkq/Km48hj9=C1(Ω0#IrI˙1]=-(CVo‘/jKC9s8W-!s8?^[TZ@%.:]~¿Ω,Ω284570412783/3UΩ$CΩ,DK9i![‘IMJ,fQKs8W-!s8W-!s8W-!s8W-!s8W-!s8VbnNXUEuJq*~¿Ω,Ω287870403A,Ω293070419253/0YΩ$CΩ,DK(Rb!$MrX=O0!?D/sTL’&1#STt‘li7”bs8W-!s8W-!s8W-!s8W-!s8W-!s8RTKqu;-A˙%HSCΩ˙%HA/=8Q(ah)AWReePQZBh70o%49Ni0T]˙¿˙C$¿L(IcgO¿8S%JUd~¿Ω,Ω302870411912/3YΩ$CΩ-oatnfA¡]G(f1~¿Ω,Ω310970413582/1CΩ$CΩ,DMPV!qJU’?iU0+s8W-!s8W-!s8W-!s8W-!s8W-!s8W)W3?0li=Z?~¿Ω,Ω315170410M,Ω324570413884/4CΩ$CΩ,DKk&JY$NffDkmNs8W-!s8W-!s8W-!ni/IUjQ$:?s8W-!h¿‘8[/ISmgV2EC)c4FE‘Bf1~¿Ω,Ω328170405554/1GΩ$CΩ3X7+t+Me/56==NE”:˙8”2Meg*-IQe6f1E[Jl!GL8s1eU&s51O#qtBo8^¿EAg˙sBPqKq8^*^’o#bΩ%jHW*1HqF,rr;8uV6I!,D:[.DQ*dVHPV?ML$po[U~¿Ω,Ω333970400E,Ω338370407K,Ω346670410Q,Ω349970414C,Ω356170418382/4IΩ$CΩ2@[G$2$3gXs8W-!s8W-!s8GAf$:.ob*Y/c)J:[9Q(u‘1JmIpF,pYXm,s6p!fqZ$6goY#aNdck˙;Ω$$$S69nDa@$O)V?#Q~¿Ω,Ω368470578227/1MΩ$CΩ4pR)R*B(Q[s79WC-iO~¿Ω,Ω3802704110082@CΩ,Ω2@Uoo˙S7YL)j[¡04)¿Af¡8MoJ(Ll1]mnY.”:saFI[BBbI4qGiqHpG&oY-[Dl$g@5de[¡Xf@’M&Ω9BgkS?VBX30¡‘h&I4qGh^;!¿6oY-[?qY‘)!de[9#rk3U%W!&¿O¿PS^ec~¿Ω390770414I,Ω402270407K,Ω407670410A,Ω414170403A,Ω419370410M,Ω427970407K,Ω433270410A,Ω439770403A,Ω447970401G,Ω453770400I,Ω458370400I,Ω462970402W,Ω469170400E,Ω474370410Q,Ω477670401G,Ω482670407K,Ω488070403A,Ω493270403M,Ω111268960I,Ω115868963A,Ω121068961G,Ω126868973E,Ω131468960E,Ω136368970A,Ω146368743I,Ω152868973E,Ω157468962W,Ω163268960U,Ω169768973U,Ω173068963A,Ω178268970Y,Ω191568974C,Ω195168962W,Ω200968973E,Ω209168963A,Ω213568966553/4OΩ$CΩ,’N:e:Y1&H&b”0FJ#(udID=3KoY05I2u¡AhoUGf-2u68J^75’Js’Jk(=72Le’1’rqE’uLNs2l--,~¿Ω,Ω220168963A,Ω225368973E,Ω229168736576/1SΩ$CΩ+c-Ic-c+.q]!mFNhQ?MOG4jR,5I^%Wn([kbhlc:[5‘#HO:[dqJh’˙r(:&^@RYGV=krR1RmV#KV,Ω^X@UR^¿J0^l[J,h-@sKoE’uLNs2l--,~¿Ω,Ω2394689710082@CΩ,Ω2@Uoo˙S7YL)j[¡04)¿Af¡8MoJ(Ll1]mnY.”:saFI[BBbI4qGiqHpG&oY-[Dl$g@5de[¡Xf@’M&Ω9BgkS?VBX30¡‘h&I4qGh^;!¿6oY-[?qY‘)!de[9#rk3U%W!&¿O¿PS^ec~¿Ω249968974I,Ω262968743I,Ω269468973E,Ω273968962W,Ω279868960U,Ω286368973U,Ω289668963A,Ω294868970Y,Ω308168970A,Ω314668961G,Ω320468960I,Ω328668961G,Ω338168743I,Ω344968962W,Ω350768973U,Ω353268731S,Ω360268970M,Ω366768962W,Ω372568970Y,Ω382368970Q,Ω385568961G,Ω391468973U,Ω39386920376/4SΩ$CΩ4:OOM~¿Ω,Ω397768967K,Ω403168970Q,Ω406368970Y,Ω416168963A,Ω424968961G,Ω430768973U,Ω434068723Q,Ω439868962W,Ω445768973E,Ω450268970Q,Ω452768967K,Ω458068970A,Ω464668970Y,Ω474368973Y,Ω482768976881/1WΩ$CΩ/fK5c!Jqp3f”˙7bs8W-!j¡aj+s8QI+Y?njX+8H0aPiD32s53kFs8W*,O0AT‘?%;nIs’PE5f7iNeΩ=A4n^jhUBC?2~¿Ω,Ω489368962W,Ω495268973E,Ω111267513A,Ω115667526552/4WΩ$CΩ4¡”d’U]’.B@6p”H%b*XJY*ISo¿q9Vn?.IB3Q*oFP9’KPa’rt@X’0c‘h(,;W?VSsdQ.¡Q2-L”f?Ωe^D%HV[aA*kJ4Sq2@oi1#:!s~¿Ω,Ω122567511G,Ω128467520Y,Ω138167293I,Ω144667523U,Ω147967513A,Ω153167292035/2AΩ$CΩ2”tnD^M‘q˙n%X;Js-+Q¡d/@˙U]r5¿3~¿Ω,Ω160267511G,Ω166167520M,Ω176567511G,Ω182367523U,Ω185667273Q,Ω191467512W,Ω197367523E,Ω201967520Q,Ω204367517K,Ω209767520A,Ω216267520Y,Ω229867524C,Ω233467512W,Ω239267523E,Ω246967517K,Ω252267520A,Ω258767513A,Ω267867513M,Ω274367513A,Ω279567510E,Ω284767520Q,Ω288067510I,Ω292667520Q,Ω295867512W,Ω301767520M,Ω312167293I,Ω318667523E,Ω323167512W,Ω329067510U,Ω335567523U,Ω338767513A,Ω343967520Y,Ω357667495587/5AΩ$CΩ,@’)(L+.]Z˙$@3#6bBB%q,S[kU-”TDW%d$,¿‘¡H¿iZYrBKW@s6K-2kuP0l#tU^D”Jm4hOF‘‘$ΩTTg‘..T?b,U)?90”UZM2Qp˙‘05d74rC8=qZli+KoIr#’kn%/P$[JdMA]ksM$D(‘^44baSo@*HRJΩLeeF3%#%K-~¿Ω,Ω364167511G,Ω369167517K,Ω374567520Q,Ω377767510I,Ω382467525984/2EΩ$CΩ-D?ZO1;D(b#¿cUV&;1@(YQ*5Ss8W-!s8W-!s8W-!s8W-!s8W-!s8T9*2$RFccr,u#s8W-!s1^#kΩVn9P¿hqm7-X’kWA6XadfTZEW;0a^SZJ,~¿Ω,Ω388967511G,Ω394767510U,Ω401267520Q,Ω404567523U,Ω407767520Q,Ω410267517K,Ω414467281S,Ω425367510E,Ω430567511G,Ω436367520M,Ω446767510U,Ω453567513A,Ω462667515954/5EΩ$CΩ-,PlQ”:d˙=:l(Y2JHHEK2[˙p^’@lB5rOVIK56(Y4s8W-!s8W-!s8W-!s8W-!s8W++X=.3k(cm9kΩrPQpc!h]~¿Ω,Ω469167510I,Ω473767513A,Ω478967513M,Ω488567517K,Ω493967512W,Ω111266082E,Ω117766080M,Ω124266073M,Ω134066071G,Ω142466077K,Ω147766083E,Ω152366075E,Ω158066077K,Ω163366080A,Ω173266071G,Ω179066070I,Ω183666070I,Ω188366080Q,Ω191565833Q,Ω197466080M,Ω203966080Y,Ω213666073A,Ω218866080M,Ω224266077K,Ω232266076453/2KΩ$CΩ+V/ΩrpTg[rVsA*rr)l+rVl9Ks*˙?MhqQoQh1kgn+(@Se(jED/WE’q!~¿Ω,Ω242666070I,Ω247366071G,Ω252366077K,Ω257766080Q,Ω260966070I,Ω265566084C,Ω268365841S,Ω275366080Q,Ω278566080M,Ω285065833Q,Ω294266071G,Ω303465833Q,Ω309366080Q,Ω311766074O,Ω318466073A,Ω323666080M,Ω333466070I,Ω338166071G,Ω343166077K,Ω348566080Q,Ω351766070I,Ω356366082E,Ω362866071G,Ω368766070U,Ω375266083U,Ω378466073A,Ω387066084C,Ω390566072W,Ω396466083E,Ω401066080Y,Ω410466075E,Ω416966083U,Ω420166071G,Ω429466088481/5KΩ$CΩ/fJ*CJr(U5X7$#Us6fpTs6ff‘s1Υ,qsT%6qkr&”a)C$54”83hh[f!g].!A^?S‘pE/;ehuEH.ΩpjjdrV’ZFfN]n;+CLN?If~¿Ω,Ω441966070U,Ω447265841S,Ω453265852A,Ω459966084C,Ω463566072W,Ω469466083E,Ω477366073A,Ω482566071G,Ω488366070E,Ω493266080A,Ω110464624O,Ω116764621G,Ω122564633E,Ω127164630Q,Ω130364621G,Ω136264620U,Ω142764633U,Ω146064623A,Ω155964638482/2OΩ$CΩ/e’o6i8-g/COZ¡Os6fpTs6fpTs*jusrun8&6*M:5OTGd15aqrugYmqBgNRSFgYL]#p@mCXqn:neΩg].5eYP#A1/sarE/V6k/%Ho¿XOP:T~¿Ω,Ω169764630Q,Ω172964630M,Ω184264635K,Ω198064630Q,Ω201264630M,Ω211664627K,Ω217064625E,Ω223564633E,Ω228064630M,Ω234564402A,Ω242764620I,Ω247364623A,Ω251764627K,Ω256264627K,Ω261664630Q,Ω264864630M,Ω271364383Q,Ω282064632O,Ω294964627K,Ω300364622W,Ω310864637781/5OΩ$CΩ.Dors¡Z.&Y%h3=Ss8W-!s8W-!s8W-!s8W-!ni˙^”s7cQn^]3Wcs8N&uf7/3mqq$/˙$P[L5˙FGΩ!ked~¿Ω,Ω318364633E,Ω322864625E,Ω329364623A,Ω339264630Q,Ω342564630M,Ω353764635K,Ω367564622W,Ω373464633E,Ω382664631W,Ω389364621G,Ω395164633U,Ω398464620I,Ω403064623A,Ω412964630Q,Ω416164630M,Ω427464635K,Ω436564402A,Ω443864628753/2SΩ$CΩ,B6dbIFJ&iVtB‘8kRel/7!np:qRTE$ebdnF^Y]klo’qtE˙˙ks’X]?i;¿92uioRh’W0es/VsQΩptsWMJ(+/’?daG[0BlbhlCDcQ$mlO,i1T!V”:tOo,UdK)hu~¿Ω,Ω453164630A,Ω459664630Q,Ω462864620E,Ω467764630A,Ω478964623A,Ω483364624O,Ω489964623A,Ω495164633E,Ω111263180E,Ω116463181G,Ω122263180I,Ω126863183A,Ω135963195783/5SΩ$CΩ-D?Z9$9udd$n7Q/A.tDcldr;Rm9‘+](E[Yl$DT2G?[^UO[j,/lΥUTCVOZ”Dn!W4LYM4iqgH3iΩ)Hs$5km‘*8,nYMs8W-!s8W,tCF5^pr˙QD~¿Ω,Ω141863183A,Ω147063183A,Ω152262963I,Ω158763180I,Ω167363195K,Ω180363180I,Ω184963181G,Ω190063187K,Ω195363190Q,Ω198663180I,Ω203263192E,Ω209763181G,Ω215663180U,Ω222163193U,Ω225363183A,Ω230563193Y,Ω111260715O,Ω119660710A,Ω126160703A,Ω136660700I,Ω141260703A,Ω145660707K,Ω156260702W,Ω162160714C,Ω170960700E,Ω176160702W,Ω181960710Y,Ω191760483I,Ω198260713U,Ω201560703A,Ω206760710Y,Ω216460703A,Ω221660710M,Ω227060707K,Ω232360700I,Ω242260702W,Ω248160714C,Ω2567607110082@CΩ,Ω2@Uoo˙S7YL)j[¡04)¿Af¡8MoJ(Ll1]mnY.”:saFI[BBbI4qGiqHpG&oY-[Dl$g@5de[¡Xf@’M&Ω9BgkS?VBX30¡‘h&I4qGh^;!¿6oY-[?qY‘)!de[9#rk3U%W!&¿O¿PS^ec~¿Ω267260714I,Ω281960713U,Ω285160701G,Ω291060710M,Ω297560463Q,Ω303360705E,Ω309860701G,Ω315760463Q,Ω321660703A,Ω326860700I,Ω336660710Q,Ω339960700I,Ω349860703M,Ω356360703A,Ω361560710M,Ω368060702W,Ω373060707K,Ω378460703A,Ω383660703M,Ω395360700E,Ω400560702W,Ω4062607110082@CΩ,Ω2@Uoo˙S7YL)j[¡04)¿Af¡8MoJ(Ll1]mnY.”:saFI[BBbI4qGiqHpG&oY-[Dl$g@5de[¡Xf@’M&Ω9BgkS?VBX30¡‘h&I4qGh^;!¿6oY-[?qY‘)!de[9#rk3U%W!&¿O¿PS^ec~¿Ω416760714I,Ω426160713Y,Ω434660715O,Ω443060710A,Ω449660703A,Ω460060700E,Ω465260702W,Ω471160710Y,Ω480860483I,Ω487360713U,Ω490660703A,Ω495060944S,Ω111259270Y,Ω120959263A,Ω126159270M,Ω131559267K,Ω141759262W,Ω147659274C,Ω156159261G,Ω162059270M,Ω1732592710082@CΩ,Ω2@Uoo˙S7YL)j[¡04)¿Af¡8MoJ(Ll1]mnY.”:saFI[BBbI4qGiqHpG&oY-[Dl$g@5de[¡Xf@’M&Ω9BgkS?VBX30¡‘h&I4qGh^;!¿6oY-[?qY‘)!de[9#rk3U%W!&¿O¿PS^ec~¿Ω183759274I,Ω192359504S,Ω197059260E,Ω202259262W,Ω208059270Y,Ω217859043I,Ω224359273U,Ω227559263A,Ω231959267K,Ω237359263A,Ω247459273U,Ω250659261G,Ω256559270M,Ω263059023Q,Ω268959265E,Ω275459261G,Ω281259023Q,Ω287159263A,Ω297259270Q,Ω300459260I,Ω309259267K,Ω314559270A,Ω321059262W,Ω326959265E,Ω333459023Q,Ω339359270A,Ω344659267K,Ω354959270M,Ω361459262W,Ω366559267K,Ω375959267K,Ω381359262W,Ω392059260U,Ω398959263A,Ω409059270Q,Ω412259270M,Ω4234592710082@CΩ,Ω2@Uoo˙S7YL)j[¡04)¿Af¡8MoJ(Ll1]mnY.”:saFI[BBbI4qGiqHpG&oY-[Dl$g@5de[¡Xf@’M&Ω9BgkS?VBX30¡‘h&I4qGh^;!¿6oY-[?qY‘)!de[9#rk3U%W!&¿O¿PS^ec~¿Ω434059274I,Ω443359041975/2WΩ$CΩ2”tqC*‘’sqnM”fq*EsKI¡N¡):r8:ns8S¡’-Vo’W=0S@7J,~¿Ω,Ω451559265254/2WΩ$CΩ+p5X‘KL.qCLo:f8$ogO382j,O=%U-^0!4F)p?V&=?bcR¿s8W,ls53/-rp’MUhs/qO.s85$V%’8¡Ω.h!PoK*2lC$4IU~¿Ω,Ω456659267K,Ω461959270A,Ω468459263A,Ω473659273E,Ω477459262S,Ω486659270Q,Ω489959260I,Ω494559263A,Ω1110578210082@CΩ,Ω2@Uoo˙S7YL)j[¡04)¿Af¡8MoJ(Ll1]mnY.”:saFI[BBbI4qGiqHpG&oY-[Dl$g@5de[¡Xf@’M&Ω9BgkS?VBX30¡‘h&I4qGh^;!¿6oY-[?qY‘)!de[9#rk3U%W!&¿O¿PS^ec~¿Ω121557824I,Ω136657981M,Ω151557810E,Ω156757812W,Ω1623578210082@CΩ,Ω2@Uoo˙S7YL)j[¡04)¿Af¡8MoJ(Ll1]mnY.”:saFI[BBbI4qGiqHpG&oY-[Dl$g@5de[¡Xf@’M&Ω9BgkS?VBX30¡‘h&I4qGh^;!¿6oY-[?qY‘)!de[9#rk3U%W!&¿O¿PS^ec~¿Ω172857824I,Ω182257823Y,Ω191257825O,Ω199757820A,Ω206257813A,Ω217157810I,Ω221757813A,Ω226157817K,Ω237357825O,Ω244757828185/2YΩ$CΩ,D(N/)F*”4”ml”-(C,[.¡gpd;0AkJbs0Sut]&2=d^U13EBj^ihs”,G0rM¿#@9)e.YrRKNs9)nUMΩs6V?:g/n¡]YQ&¡Dh-GN;YQ&¡Dr[RqLqS1S[Y5~¿Ω,Ω253257798085/5YΩ$CΩ-#,jLi.8‘T&IC˙]!X@j2h&tN#km$B28/23e(40II6DM‘l!O¿e^]4?6s8W-!s8W-!s8W-!s8W-!Ωs8W-!s8W-!s8W,6p$(iK$%s;.2%]kSs”-]KO8~¿Ω,Ω262057825O,Ω276257812W,Ω282057824C,Ω290657817K,Ω295957811G,Ω301857815E,Ω307557817K,Ω312857812W,Ω318757823U,Ω321957812W,Ω327857573Q,Ω333657820Q,Ω336957813A,Ω342157810I,Ω3533575228120/3DΩ$CΩ$5G$iWD]Qu;PdZ”QE.%;¡S+CSoj=a!9E4=]s0)H0s8W-!s8RTGs8MKe^AkqGp[¿‘kIc%X%qffN]ΩgUD+U[r0tZe,~¿Ω,Ω357057593I,Ω363557823E,Ω368157812W,Ω373957593I,Ω380857812W,Ω386657810I,Ω391257820Q,Ω393757817K,Ω399057820Q,Ω402357812W,Ω408257820M,Ω414757811G,Ω420557823U,Ω429557824C,Ω433157812W,Ω438957823E,Ω443557820Y,Ω452957815E,Ω459457823U,Ω462757811G,Ω468557810I,Ω478157817K,Ω483557823E,Ω488057815E,Ω494557813A,Ω111256375E,Ω117756380M,Ω124256373M,Ω130756373A,Ω135956383E,Ω145956371G,Ω151856383U,Ω155156383U,Ω163856371G,Ω169756370I,Ω174356370I,Ω178956380Q,Ω182256133Q,Ω188056380M,Ω194556380Y,Ω204356373A,Ω209556380M,Ω214956377K,Ω220256370I,Ω2249560831120/6DΩ$CΩ2t#M6HadnK^#%W5qgRG3mJDBWqnM%&s7ZKmIfKHIs8W,bs8Vcgs4:WS?g¿C+qQ@Lb9@EI?¿$@b.Ω;Pd!N.U’]¿~¿Ω,Ω234956380Q,Ω238256370I,Ω247656377K,Ω252956380A,Ω259456373A,Ω270156370I,Ω274056377K,Ω279356371G,Ω285256380M,Ω291756373M,Ω298256371G,Ω304056383E,Ω308656373M,Ω320656373A,Ω325056384W,Ω332056371G,Ω337956380Y,Ω347656153I,Ω354156383U,Ω357456373A,Ω368156372W,Ω374056384C,Ω383156371G,Ω394556370E,Ω399756372W,Ω4053563810082@CΩ,Ω2@Uoo˙S7YL)j[¡04)¿Af¡8MoJ(Ll1]mnY.”:saFI[BBbI4qGiqHpG&oY-[Dl$g@5de[¡Xf@’M&Ω9BgkS?VBX30¡‘h&I4qGh^;!¿6oY-[?qY‘)!de[9#rk3U%W!&¿O¿PS^ec~¿Ω415856384I,Ω424456614S,Ω429156370E,Ω434356372W,Ω440256380Y,Ω449956153I,Ω456456383U,Ω459756373A,Ω464156377K,Ω469456373A,Ω480256383U,Ω483456371G,Ω489356380M,Ω495056614S,Ω111254683Q,Ω117054925E,Ω123554921G,Ω129454683Q,Ω135254923A,Ω140454933Y,Ω151254935O,Ω159754930A,Ω166254923A,Ω176054920E,Ω181254922W,Ω187154930M,Ω1928546929103/3HΩ$CΩ1CFIJ7(LYe˙k¿cA¡qh%@lb@2Rs8W-!s8W-!s8W-!s8@’I8-V6!3$81]“‘]ks0ZS~¿Ω,Ω197254923A,Ω202454920E,Ω206854927K,Ω212154925E,Ω218654933E,Ω223254923A,Ω2328549310082@CΩ,Ω2@Uoo˙S7YL)j[¡04)¿Af¡8MoJ(Ll1]mnY.”:saFI[BBbI4qGiqHpG&oY-[Dl$g@5de[¡Xf@’M&Ω9BgkS?VBX30¡‘h&I4qGh^;!¿6oY-[?qY‘)!de[9#rk3U%W!&¿O¿PS^ec~¿Ω243454934I,Ω2583546764112/6JΩ$CΩ4k&¡EpO1qCh=l8Fhm‘”@qnDO2mea‘e]C,R1n%8#b^@-!ppAM^GMW”AhfmoNIG]8)pO1qCh¡k

-�¯�0�fi¸ȷ�¸0@P∼↚W∤⊋∼↚W∤⊋∼⋪Hג⋊⇎ð⋇⊭JU⇎⊉TðHG⇏⋇E⊊⋗DF∦⋫ð^B⫆̸∼↚W∤⊋⩽̸∼↚W∤⊋∼↚W∤⊋ð≩AZ≂⋫∤⋉⊭⊉ℲK⊮HC⊊⇎ג∖ℏ⋇⩽̸∦⩽̸⊮⊯⋬⋫⊊⊯⊬⊮⋬⊊⋪M⊊∦⩽̸⊮⋭⊮⋫⊊⊭↛↛⋬⊊⊮↛⊊⊯⋬⊊⋭G⩽̸⫋C⩽̸⊮Y�C~MℲ�⋉⫌X∄�∼⊭ℶR⋉ℸ~K℧∅IUZ⊈ℏ⋇⩽̸∦⩽̸⊮⋭⋫⋪⊊⊯⊬⊮↚⊊⊯↚⊊⋫↛⊊⊮K⩽̸⫋C⩽̸∦DNC⋊⊋≈⋖GC^⇏⫋⫆̸∼↚W∤⊋∼↚W∤⊋∼↚W∤⊋∼↚W∤⊋∼↚W∤⊋גOO⋭S⊬⊈�↮⊊R∦W�⋊⊊∄⫆̸ℏ⋇⩽̸∦⩽̸⊮⋬⊭↚⊊⊭↛↚↚⊊⋭⋫⊊⊮⊭⊬⊊⋭K⩽̸⫋C⩽̸⊯⇏∖≊LF⇎N⋫ℶJ⊭↮∦~A⊈⋭≈∼↚W∤⊋∼↚W∤⊋∼↚W∤⊋∖⋉⋖Q⊋ðT~⊊�⫆̸⋫QB⇎∄⊉⋬�⊋BS�ETW⊊≂�∅⫋~⋖X∼↚W∤⊋⩽̸∼↚W∤⊋∼↚W∦⅁~⇍LE⇍ℸF∄⋉J≈⊈⊊~AA∼ℏ⋇⩽̸∦⩽̸⊮⋬↚⊮⊊⊯⊬⋪⊬⊊⊮P⊊∦⩽̸⊮⋪↚⋬⊊⊯⊬⊭⋫⊊⊮⊬↛⊊⋭⊭⊊⊮O⩽̸⫋C⩽̸⊯∼T~YAM~≂X⊬⊊∦∄GA⫋LJFM⫋⋇⫌≂∅⊋∤⋪KJ≊⊋⊋⊋QG⊬↮�⋊Hℏ⋇⩽̸∦⩽̸⊮↚⋭⋪⊊⊭↛↚↚⊊⊮G⊊∦⩽̸⊮↛⊬⋬⊊⊯⊬⊮⋬⊊⋪M⊊∦⩽̸⊮↛⋪⋬⊊⊭↛↛⋬⊊⋭G⊊∦⩽̸⊭⊬⊭⋭⊊⊯⊬⊮↚⊊⊮K⊊∦⩽̸⊭⊬⋫⋪⊊⊭↛↚↚⊊⋭K⊊∦⩽̸⊭⊮⊯⋭⊊⊯⊬⊮↚⊊⋪N⊊∦⩽̸⊭⊭⊯⋭⊊⊯⊬⊮↚⊊⊯Y⊊∦⩽̸⊭⊯⊮⋪⊊⊯⊬⊮⋫⊊⊮V⊊∦⩽̸⊭⊯⋫⊯⊊⊯⊬⊮⋫⊊⊭H⊊∦⩽̸⊭⋭⋪⊯⊊⊯⊬⊮⋫⊊⊭H⊊∦⩽̸⊭⋬⊮⋪⊊⊯⊬⊮↚⊊⊯B⊊∦⩽̸⊭⋬↚⊮⊊⊯⊬⊮⋫⊊⋬D⊊∦⩽̸⊭⋪⊯⊯⊊⊯⊬⊮↚⊊⋪B⊊∦⩽̸⊭⋪⋫↛⊊⊯⊬⊮⋫⊊⋬D⊊∦⩽̸⊭⋫⋫⋬⊊⊯⊬⊮↚⊊⊭P⊊∦⩽̸⊭↚⊬⋫⊊⊯⊬⊮⋫⊊⋬L⊊∦⩽̸⊭↚↛⋫⊊⊯⊬⊮↚⊊⋭V⊊∦⩽̸⊭↛⋪⊭⊊⊯⊬⊮⋫⊊⋬P⊊∦⩽̸⊯⊬⋪⋬⊊⊯⊬⊮⋫⊊⊭T⊊∦⩽̸⊯⊮⊮⋫⊊⊯⊬⊮⋫⊊⋬P⊊∦⩽̸⊯⊮⋫⋬⊊⊯⊬⊮↚⊊⋭V⊊∦⩽̸⊯⊭⋭⊬⊊⊯⊬⊮⋫⊊⋬L⊊∦⩽̸⊯⊭↚⋫⊊⊯⊬⊮⋫⊊⋬D⊊∦⩽̸⊯⊯⊯↛⊊⊯⊬⊮↚⊊⋭V⊊∦⩽̸⊯⋭⊬⋭⊊⊯⊬⊮⋫⊊⋬L⊊∦⩽̸⊯⋭⋬⊬⊊⊯⊬⊮⋫⊊⊮V⊊∦⩽̸⊯⋬⊮⋬⊊⊯⊬⊮⋫⊊⋬L⊊∦⩽̸⊯⋪⊬⋬⊊⊯⊬⊮⋫⊊⋬P⊊∦⩽̸⊯⋪⋪⊯⊊⊯⊬⊮↚⊊⋭V⊊∦⩽̸⊯⋫⋪⋭⊊⊯⊬⊮⋫⊊⊯F⊊∦⩽̸⊯↚⋬⋫⊊⊯⊬⊮↚⊊⊯B⊊∦⩽̸⊯↛⊭⊭⊊⊯⊬⊮⋫⊊⋬D⊊∦⩽̸⊯↛⋪⋪⊊⊯⊬⊮⋫⊊⊭H⊊∦⩽̸⋭⊬⊮↛⊊⊯⊬⊮↚⊊⊯B⊊∦⩽̸⋭⊬↚⋭⊊⊯⊬⊮⋫⊊⋬D⊊∦⩽̸⋭⊮⊯⋪⊊⊯⊬⊮↚⊊⋪B⊊∦⩽̸⋭⊭⊮↚⊊⊯⊬⊮⋫⊊⊭H⊊∦⩽̸⋭⊭⋫⊮⊊⊯⊬⊮↚⊊⊯B⊊∦⩽̸⋭⊯⊯⋪⊊⊯⊬⊮↚⊊⊭P⊊∦⩽̸⋭⊯⋪↛⊊⊯⊬⊮⋫⊊⋬L⊊∦⩽̸⋭⋭⋬↛⊊⊯⊬⊮↚⊊⊯B⊊∦⩽̸⋭⋬⊮⊯⊊⊭↛↛⋭⊊⋬X⊊∦⩽̸⋭⋬↚⊯⊊⊭↛↛⋬⊊⋬T⊊∦⩽̸⋭⋪⋬⊮⊊⊯⊬⊮⋫⊊⋬P⊊∦⩽̸⋭⋫⊬⊮⊊⊯⊬⊮⋫⊊⊭H⊊∦⩽̸⋭⋫⋬⋬⊊⊯⊬⊮↚⊊⊯B⊊∦⩽̸⋭↚⊭⊬⊊⊯⊬⊮⋫⊊⋬D⊊∦⩽̸⋭↚⋫⊭⊊⊯⊬⊮⋫⊊⋬L⊊∦⩽̸⋭↛⊮↚⊊⊯⊬⊮↚⊊⊭P⊊∦⩽̸⋭↛⋬⊮⊊⊯⊬⊮⋫⊊⋬L⊊∦⩽̸⊮⊮⊮⊭⊊⊭↚⋫⊯⊊⊭P⊊∦⩽̸⊮⊮⋭⋭⊊⊭↚⋫⊭⊊⋬L⊊∦⩽̸⊮⊭⊭⊮⊊⊭↚⋫⊭⊊⊭H⊊∦⩽̸⊮⊭⋫⋬⊊⊭↚⋫⊯⊊⋪B⊊∦⩽̸⊮⊯⊭⊬⊊⊭↚⋫⊭⊊⊮V⊊∦⩽̸⊮⊯↚⋬⊊⊭↚⋫⊭⊊⋬D⊊∦⩽̸⊮⋭⊯⋫⊊⊭↚⋫⊯⊊⋪N⊊∦⩽̸⊮⊮⊬⋭⊊⊭⋪⊭⋭⊊⊮⊭⊯⊊↚⋭⊊∄C⩽̸∦⩽̸∦≈∼Q⇎ℸ≂∦⊭⫆̸⋗D�∼⋫F�∅ℸR�ℸ℧∦M≊⋖⊈⋖⊉ZJ^∼⊈Zℶ~FMI⇍B⋗~AJ~⋉⫋�⇏∼↚DðBג~⋉S⋊W↛YDYM⊮⊯⩽̸J∦~⋇⋉^⊬Nℸ∖⊭~⇍∼⊮X≊ג⋗P⊯KL⇏ג⋖⊮XFWJ∦~⋇⋉^⊬M�H⇎∤↮⊭∼R∤∦∼⋫~≂⋇J∦∅⋊~⇏Q⊈F~P∤J⩽̸⋖G⊋�≊HVHI⋉⊉M⋉∄I⊋⋬ð⇎U⊉⋊≈⋭⋪�⇍℧ð⊭ℶℏ⋇⩽̸⊮⊭⊭⊭⊊⊭⋪⊭⋬⊊⋬D⊊∦⩽̸⊮⊯⊬↛⊊⊭⋪⊭⋬⊊⋬L⊊∦⩽̸⊮⊯⋬⋬⊊⊭⋪⊭⋪⊊⊯B⊊∦⩽̸⊮⋭⊭⊬⊊⊭⋪⊭⋬⊊⋬P⊊∦⩽̸⊮⋭⋫↛⊊⊭⋪⊭⋬⊊⊮V⊊∦⩽̸⊮⋬⋭⋭⊊⊭⋪⊭⋪⊊⋬H⊊∦⩽̸⊮⋬⋫⋪⊊⊭⋪⊭⋬⊊⊮Z⊊∦⩽̸⊮⋪⋫⋪⊊⊭⋪⊬⊯⊊⋬T⊊∦⩽̸⊮⋫⋭⋭⊊⊭⋪⊭⋬⊊⋬P⊊∦⩽̸⊮↚⊬⊯⊊⊭⋪⊭⋪⊊⊭P⊊∦⩽̸⊮↚⊯⋬⊊⊭⋪⊭⋪⊊⋭V⊊∦⩽̸⊮↚↚↛⊊⊭⋪⊭⋬⊊⊭H⊊∦⩽̸⊮↛⋫⋫⊊⊭⋪⊭⋬⊊⋬P⊊∦⩽̸⊭⊬⊯⋪⊊⊭⋪⊭⋬⊊⊮V⊊∦⩽̸⊭⊬↛⊯⊊⊭⋪⊭⋬⊊⊭H⊊∦⩽̸⊭⊮⋫⊯⊊⊭⋪⊭⋬⊊⊭H⊊∦⩽̸⊭⊭⊭⋫⊊⊭⋪⊭⋪⊊⊯B⊊∦⩽̸⊭⊭↛⊭⊊⊭⋪⊭⋬⊊⋭Z⊊∦⩽̸⊭⊯⋭⊭⊊⊭⋪⊭⋬⊊⊭H⊊∦⩽̸⊭⋭⊯⊮⊊⊭⋪⊭⋪⊊⊬Y⊊∦⩽̸⊭⋬⊮⊬⊊⊭⋪⊭⋪⊊⋪B⊊∦⩽̸⊭⋬⋬⋪⊊⊭⋪⊭⋬⊊⋬P⊊∦⩽̸⊭⋪⊮⋭⊊⊭⋪⊬⊯⊊⋬T⊊∦⩽̸⊭⋪↚⊯⊊⊭⋪⊭⋬⊊⋬P⊊∦⩽̸⊭⋫⋭⊮⊊⊭⋪⊭⋬⊊⋬L⊊∦⩽̸⊭⋫↚⋫⊊⊭⋪⊭⋪⊊⊭P⊊∦⩽̸⊭↚⊮⊭⊊⊭⋪⊭⋬⊊⊭H⊊∦⩽̸⊭↚⋪⋬⊊⊭⋪⊭⋪⊊⊭P⊊∦⩽̸⊭↚↛↚⊊⊭⋪⊭⋬⊊⋬P⊊∦⩽̸⊭↛⋬⋪⊊⊭⋪⊭⋪⊊⋭V⊊∦⩽̸⊯⊬⋬⋪⊊⊭⋪⊭⊯⊊⋬⊮⊊↚⊭⊊⋭O⩽̸⫋C⩽̸�≊ðVJ�⊭Q∄⋪⋖�≈W�⊯Q∤P⋫E⊮�⇍J∤⊋VX⊈⊮⫌I⊈⋖�∼↚UWℲ℧⫌⊋⇍ג⋖�GX⋭WD�⋭ðWB∖∤⫌ג⋉VW≈I^Q⩽̸∄GA↚≂X⊮⊭ℶGMLF⇏⋪⊯⊋ℸ�∼↚KW⇍ג⊉∦∅⋖K⋉ℶ≂⊋YגKV↮MZ∤≈⊯⋖∤∤ℶℏ⋇⩽̸∦⩽̸⊯⊮⋬⊬⊊⊭⋪⊭⋪⊊⋪B⊊∦⩽̸⊯⊮↛⋬⊊⊭⋪⊭⋬⊊⋬D⊊∦⩽̸⊯⊭⋭⋫⊊⊭⋪⊭⋪⊊⋬H⊊∦⩽̸⊯⊭↚⊬⊊⊭⋪⊭⋬⊊⋭Z⊊∦⩽̸⊯⊯⊯⊬⊊⊭⋪⊭⋬⊊⊭H⊊∦⩽̸⊯⊯↚⋭⊊⊭⋪⊭⋪⊊⊭P⊊∦⩽̸⊯⋭⊬↚⊊⊭⋪⊭⋬⊊⊯N⊊∦⩽̸⊯⋭⋫↚⊊⊭⋪⊭⋪⊊⊭P⊊∦⩽̸⊯⋬⊮⊮⊊⊭⋪⊭⋪⊊⋭D⊊∦⩽̸⊯⋬⋪⊯⊊⊭⋪⊭⋬⊊⋬D⊊∦⩽̸⊯⋪⊮⋬⊊⊭⋪⊭⋬⊊⋬L⊊∦⩽̸⊯⋪⋪⊮⊊⊭⋪⊬⊯⊊⋪J⊊∦⩽̸⊯⋫⊭↛⊊⊭⋪⊭⋬⊊⋭Z⊊∦⩽̸⊯⋫↚↚⊊⊭⋪⊭⋪⊊⋭V⊊∦⩽̸⊯↚⋬⊯⊊⊭⋪⊭⋬⊊⊮Z⊊∦⩽̸⊯↛⋬⊭⊊⊭⋪⊭⋪⊊⊭P⊊∦⩽̸⊯↛↚⋬⊊⊭⋪⊭⋪⊊⋭V⊊∦⩽̸⋭⊬↚⋬⊊⊭⋪⊬⊯⊊⋬T⊊∦⩽̸⋭⊮⋬⊬⊊⊭⋪⊭⋬⊊⋭Z⊊∦⩽̸⋭⊭⊬↚⊊⊭⋪⊭⋪⊊⋪B⊊∦⩽̸⋭⊭⋭⋪⊊⊭⋪⊭⋬⊊⊭H⊊∦⩽̸⋭⊭↛↛⊊⊭⋪⊭⋪⊊⊭P⊊∦⩽̸⋭⊯⊯⊭⊊⊭⋪⊭⋬⊊⊭T⊊∦⩽̸⋭⊯↚⋭⊊⊭⋪⊭⋬⊊⊮V⊊∦⩽̸⋭⋭⋭↛⊊⊭⋪⊭⋪⊊⋬H⊊∦⩽̸⋭⋭↚⊮⊊⊭⋪⊭⋬⊊⋭Z⊊∦⩽̸⋭⋬⋭⊬⊊⊭⋪⊭⋪⊊⋪B⊊∦⩽̸⋭⋪⊭⊬⊊⊭⋪⊭⋪⊊⋪B⊊∦⩽̸⋭⋪⋪⋪⊊⊭⋪⊭⋬⊊⋬D⊊∦⩽̸⋭⋫⊮↚⊊⊭⋪⊭⋪⊊⋬H⊊∦⩽̸⋭⋫⋬⊬⊊⊭⋪⊭⋬⊊⋭Z⊊∦⩽̸⋭↚⊬⊮⊊⊭⋪⊭⋬⊊⊭H⊊∦⩽̸⋭↚⋬⋭⊊⊭⋪⊭⋪⊊⊭P⊊∦⩽̸⋭↚⋫↛⊊⊭⋪⊭⋬⊊⊯N⊊∦⩽̸⋭↛⋭⋬⊊⊭⋪⊭⋬⊊⋬D⊊∦⩽̸⊮⊮⊬⋭⊊⊭⋭↚⊬⊊⊭H⊊∦⩽̸⊮⊮⋬⋫⊊⊭⋭↚⊬⊊⋬P⊊∦⩽̸⊮⊭⋬⋬⊊⊭⋭↚⊬⊊⋭Z⊊∦⩽̸⊮⊯⊮⊯⊊⊭⋭↚⊮⊊⋭V⊊∦⩽̸⊮⊯⋪⋫⊊⊭⋭⋬⋫⊊⋬X⊊∦⩽̸⊮⋭⋫⋭⊊⊭⋭↚⊮⊊⊯X⊊∦⩽̸⊮⋬⋪⋪⊊⊭⋭↚⊬⊊⋪⋪⊊↚⋭⊊⊮S⩽̸⫋C⩽̸⋬⋫⋗⋖⅁⊮T⊭C⊉SH∄⋉⫆̸X⊈ℶ∦⋊⋖≊RP≂∅Z⋉≂ODB⊮∅C≈⇏∼�⊬⫅̸T℧Dℸ~⊋X⋬~Y⋪G^⊯⫋�⋉≊Q⅁N≊�↛⊬⊊�O⩽̸↮A⫅̸ℶ∦↚∼Lℸ⋪⫋A⊉R⫌⊯UIZ↚ℸBG�H�⋖L⊭∖YℲ⋪∖ℶJ⋊�℧⋪MQ∖I⊮H∼⋇A⊋Xℸ⊋⋭⋉D⊭⫆̸D⋪�ZW⇎∅ �≂⋪U⋖Vð~∅ℶI�K⫌⋫HDG⫌℧⋪⇍~ℏ⋇⩽̸∦⩽̸⊮↛⊮⋪⊊⊭⋭↚⊮⊊⊬Q⊊∦⩽̸⊮↛↛↚⊊⊭⋬⊬⋭⊊⋫D⊊∦⩽̸⊭⊬⋭⋬⊊⊭⋭↚⊬⊊⊭T⊊∦⩽̸⊭⊬↛⋫⊊⊭⋭↚⊬⊊⋬P⊊∦⩽̸⊭⊮⋬⋪⊊⊭⋭↚⊮⊊⊭D⊊∦⩽̸⊭⊭⋬⊯⊊⊭⋭⋬↚⊊⋬T⊊∦⩽̸⊭⊯⊮↚⊊⊭⋭↚⊮⊊⋬H⊊∦⩽̸⊭⊯⋬⊮⊊⊭⋭↚⊬⊊⋬D⊊∦⩽̸⊭⊯↛⋬⊊⊭⋭↚⊬⊊⊭H⊊∦⩽̸⊭⋭⋭↛⊊⊭⋭↚⊬⊊⋬D⊊∦⩽̸⊭⋬⋭⊬⊊⊭⋭↚⊬⊊⋬P⊊∦⩽̸⊭⋬↛↚⊊⊭⋭↚⊮⊊⋪B⊊∦⩽̸⊭⋪⋭⋭⊊⊭⋭↚⊬⊊⋭Z⊊∦⩽̸⊭⋫⊬⊭⊊⊭⋭↚⊬⊊⊭T⊊∦⩽̸⊭⋫⋬⋭⊊⊭⋭↚⊮⊊⋬H⊊∦⩽̸⊭⋫↚⋫⊊⊭⋭↚⊬⊊⋬D⊊∦⩽̸⊭↚⋫↚⊊⊭⋭↚⊮⊊⊮Q⊊∦⩽̸⊭↛⋪⋪⊊⊭⋭↚⊬⊊⋬L⊊∦⩽̸⊯⊬⊮⊭⊊⊭⋭↚⊬⊊⋬L⊊∦⩽̸⊯⊬⋬↚⊊⊭⋭↚⊬⊊⋬D⊊∦⩽̸⊯⊮⊮⊬⊊⊭⋭↚⊮⊊⋪B⊊∦⩽̸⊯⊮⋭↚⊊⊭⋭↚⊬⊊⊭H⊊∦⩽̸⊯⊭⊬⊮⊊⊭⋭↚⊮⊊⊭P⊊∦⩽̸⊯⊭⊯⋭⊊⊭⋭↚⊬⊊⋬P⊊∦⩽̸⊯⊭↛⊭⊊⊭⋭↚⊮⊊⋭V⊊∦⩽̸⊯⊯↛⋫⊊⊭⋭↚⊮⊊⊮Q⊊∦⩽̸⊯⋬⊭⋭⊊⊭⋭↚⊮⊊⊯B⊊∦⩽̸⊯⋬↚↛⊊⊭⋭↚⊬⊊⋬P⊊∦⩽̸⊯⋪⋭⋫⊊⊭⋭↚⊮⊊⋬H⊊∦⩽̸⊯⋪↚⊬⊊⊭⋭↚⊬⊊⊮Z⊊∦⩽̸⊯⋫⋭⋬⊊⊭⋭↚⊬⊊⋬L⊊∦⩽̸⊯↚⊯⊬⊊⊭⋭↚⊬⊊⋭Z⊊∦⩽̸⊯↚↚↚⊊⊭⋭↚⊮⊊⋭V⊊∦⩽̸⊯↛⋬⋭⊊⊭⋭↚⊬⊊⊮Z⊊∦⩽̸⋭⊬⋬⋪⊊⊭⋭↚⊮⊊⋪T⊊∦⩽̸⋭⊮⋬⊮⊊⊭⋭↚⊮⊊⊯X⊊∦⩽̸⋭⊭⋭⊯⊊⊭⋭↚⊮⊊⊯X⊊∦⩽̸⋭⊯⋫⋪⊊⊭⋭↛⋫⊊⊬G⊊∦⩽̸⋭⋬⊬⋭⊊⊭⋭↚⊮⊊⊯X⊊∦⩽̸⋭⋪⊯⋫⊊⊭⋭↛⋫⊊⊬G⊊∦⩽̸⋭⋫⋪⋬⊊⊭⋭↚⊮⊊⊮⊬⊬⊊↚⊭⊊∄C⩽̸∦⩽̸⊭∄U⋊⋊�S⋫YL

r^9:o:s4o?Vrj8dR&?rBA’F˙MR#.[PKdNBK:ΩPSOn.#u[TlJu(b@W”qa#=s2B$+dOW$TV‘)#KLLqnldsbbs

Literatur

[AHU] A.V. Aho, J.E. Hopcroft, J.D. Ullman: The Design and Analysis of Computer Algorithms, Addison–Wesley, Reading, Massachusetts (1974) [Cap] C.H. Cap: Theoretische Grundlagen der Informatik, Springer–Verlag Wien New York (1993) [Coo] S. Cook: The P versus NP Problem,

http://www.claymath.org/prize problems/p vs np.pdf (2000)

[Dav] M.D. Davis: Computability & Unsolvability, McGraw–Hill, New York–Toronto– London (1958) [DW] M.D. Davis, E.J. Weyuker: Computability, Complexity, and Languages, Academic Press, Orlando, Florida (1983) [GJ] M.R. Garey, D.S. Johnson: Computers and Intractability — A Guide to the Theory of NP–Completeness, Freeman and Company, New York (1979) [Har] J. Hartmanis (ed.): Computational Complexity Theory, Amer.Math.Soc.

(1989) [Hen] M. Hennessy: The Semantics of Programming Languages, J. Wiley (1990) [HU] J.E. Hopcroft, J.D. Ullman: Introduction to Automata Theory, Languages, and Computation, Addison–Wesley, Reading, Massachusetts (1979) [Koz] D.C. Kozen: Automata and Computability, Springer-Verlag New York (1997) [LP] H.R. Lewis, C.H. Papadimitriou: Elements of the Theory of Computation, Prentice–Hall, Englewood Cliffs, New Jersey (1981) [Lip] J.D. Lipson: Elements of Algebra and Algebraic Computing, Addison–Wesley, Reading, Massachusetts (1981) [Man] Z. Manna: Mathematical Theory of Computation, McGraw–Hill (1974) [McN] R. McNaughton: Elementary Computability, Formal Languages, and Automata, Prentice–Hall, Englewood Cliffs, New Jersey (1982) [Pep] P. Pepper: Grundlagen der Informatik, Oldenburg, München (1992) [Rog] H. Rogers: Theory of Recursive Functions and Effective Computability, McGraw–Hill, New York, New York (1967)

[Sch] U. Schöning: Theoretische Informatik — kurzgefaßt, 2. Aufl., Spektrum Akad.

Verlag, Heidelberg Berlin Oxford (1995) [Sed] R. Sedgewick: Algorithms, Addison–Wesley, Reading, Massachusetts (1983) [Weg] I. Wegener: Theoretische Informatik, Teubner, Stuttgart (1993)