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Abstract: It is a hot research topic to eliminate irrelevant variables from counterexample, to make it easier to be 
understood. BFL (brute force lifting) algorithm is the most effective one among all the existing approaches, but its 
time overhead is very large due to one call to SAT (boolean satisfiability problem) solver per candidate variable to 
be eliminated. So a faster algorithm based on refutation analysis and incremental SAT is proposed. The 
counterexample minimization problem is first translated into a set of SAT instances for each free variable v, to 
determine if v can prevent the counterexample. Then refutation analysis on those UNSAT (unsatisfiable) instances is 
performed, to extract the set of variables that lead to refutation. All variables that don’t belong to this set can be 
eliminated directly as irrelevant variables. At the same time, the incremental SAT approach is employed to share 
conflict clauses between similar instances, such that the overlapped state space can be prevented from being 
searched repeatedly. Theoretical analysis and experimental result show that this approach run much faster than BFL 
algorithm, and with minor lost in reduction rate. 
Key words: model checking; counterexample minimization; refutation analysis; incremental SAT; safety assertion 

摘  要: 使用反例压缩算法,从反例中剔除冗余信息,从而使反例易于理解,是目前的研究热点.然而,目前压缩
率最高的 BFL(brute force lifting)算法,其时间开销过大.为此,提出一种基于悖论分析和增量式 SAT(boolean 
satisfiability problem)的快速反例压缩算法.首先,根据反证法和排中律原理,该算法对每一个自由变量 v,构造一个
SAT问题,以测试 v是否能够避免反例.而后对其中不可满足的 SAT问题,进行悖论分析,抽取出导致悖论的变量
集合.所有不属于该集合的变量,均可作为无关变量直接剔除.同时,该算法使用增量式 SAT 求解方法,以避免反
复搜索冗余状态空间.理论分析和实验结果表明,与 BFL 算法相比,该算法能够在不损失压缩率的前提下获得
1~2个数量级的加速. 
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近年来,模型检验方法成为复杂硬件系统验证的重要手段.该方法有两方面的优点:首先,模型检验方法不

需要激励码,能自动完成验证工作;其次,当断言被违反时,模型检验方法能够给出反例,以解释其原因. 
然而,在复杂硬件系统的验证中,模型检验方法给出的反例非常复杂,需要花费大量的时间才能找到真正的

错误[1].因此,使用自动化方法从反例中剔除无关信息是目前的研究热点[1,2]. 
同时,剔除反例中的无关信息也将极大地加速许多验证算法.这些算法包括基于 SAT(boolean satisfiability 

problem)的抽象精化模型检验方法[3]和基于 SAT 的映象算法[4−6].在这些算法中,如果能从反例中抽取出一个较
小的变量集合,使得该集合是导致反例的充分条件,则该集合就可以代表大量的反例.我们称这个变量集合为压
缩集,并称抽取压缩集的过程为反例压缩.文献[4,5]指出,存储和处理压缩集比存储和处理反例集合,可在空间和
时间复杂度上获得指数改进. 

因此,无论是在便于反例理解方面,还是在提高验证算法的效率方面,反例压缩都具有重大的意义. 
Ravi[1]提出了BFL(brute force lifting)反例压缩算法.该方法对每一个变量 v,构造一个 SAT问题 SAT(v),以测

试 v 是否能够避免反例.若 SAT(v)不可满足,则表明 v 是无关变量,可从压缩集中剔除.文献[1]的实验结果表
明,BFL通常能够剔除 70%以上的无关变量,是目前压缩率最高的方法,但其时间开销远大于其他方法. 

BFL算法时间开销过大的原因在于: 
1. 每运行一次 SAT求解器只能剔除一个变量,从而导致 SAT求解器的运行次数过多; 
2. 多个 SAT问题之间有大量重叠的状态空间,独立求解这些问题将会反复搜索这些重叠空间. 
因此,本文提出一种新的反例压缩算法,以降低 BFL的时间开销: 
1. 对 BFL中不可满足的 SAT(v)进行悖论分析,提取导致悖论的压缩集 R ′′ ,并一次性剔除所有 v∉ R ′′ ; 
2. 使用增量式 SAT求解方法,在多个 SAT问题之间共享冲突短句,避免反复搜索重叠的状态空间. 
我们通过修改 zchaff 求解器[7]和 NuSMV 模型检验器[8]实现了该算法.本文使用 ISCAS89测试集[9]作为实

验例子.实验结果表明,本算法能够极大地压缩反例,且相对于文献[1]能够获得 1~2个数量级的加速. 
本文第 1节介绍背景知识.第 2节给出悖论分析算法的描述和证明.第 3节给出 BFL 和本文算法的复杂性

分析.第 4节为增量式求解算法.第 5节为实验结果.第 6节为相关工作. 

1   背景知识 

1.1   限界模型检验 

我们首先给出待验证的 Kripke结构的定义. 
定义 1. Kripke 结构 M=(S,I,W,T,A,L)中 :S 为状态全集 ;I⊆S 为初始状态集合 ;W 为输入变量集

合;T:S×W×S→{0,1}为状态转换关系;A为命题全集;L:S→2A表示在状态 S下成立的命题集合 L(S)⊆A. 
与传统的符号模型检验[10]不同,限界模型检验(bounded model checking,简称 BMC)[11]仅考虑有限长度路

径,称该路径的长度为其限界.记第 i个和第 i+1个周期的状态为 Si和 Si+1,状态转换关系为 Ti(Si,Wi,Si+1),其中 Wi

为第 i 个周期的输入变量.设有待验证的安全断言为 ASSERT,则限界模型检验的目的在于搜索对 ASSERT 的违
反,即 P=¬ASSERT.记第 i个时钟周期的 P为 Pi,则限界为 k的限界模型检验问题记为 
 F=I∧∧0≤i<k¬Pi∧Pk∧∧0≤i<k⋅Ti(Si,Wi,Si+1) (1) 

在上式中,I表示初始状态,∧0≤i<k¬Pi表示在第 0个~第 k−1个周期,都不违反断言 ASSERT,Pk表示在第 k个
周期断言 ASSERT被违反,∧0≤i<k⋅Ti(Si,Wi,Si+1)表示从第 0到第 k个周期的状态转换关系. 

在限界模型检验方法中,将式(1)转换为 CNF格式的 SAT问题,并用 SAT求解器求解,即可验证 ASSERT. 

1.2   SAT求解器中的冲突学习机制 

在 SAT 求解过程中,每当发生冲突,SAT 求解器将分析蕴含图(implication graph)以构造学习短句(learned 
clause),并将其插入短句库.学习短句记录了已被搜索的状态空间,以防止它们被反复搜索[12]. 

因此,当 SAT 求解器完成求解的时候,在短句库中有两种类型的短句:原始短句和学习短句.前者是指在
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SAT求解器开始求解之前被插入短句库的短句. 

1.3   BFL反例压缩算法及其问题 

为了便于论述,我们在定义 2中给出一些相关的记法和符号. 
定义 2. 令反例的限界为 k,则其自由变量集合记为 Free=I∪∪0≤i≤k⋅Wi.变量 v在反例中的取值记为 Assign(v),

变量集合 V在反例中的取值记为 Assign(V)={Assign(v)|v∈V}. 
v是无关变量,当且仅当“v取任何值均不能避免产生反例,均不能避免式(1)的 F等于 1”.严格定义如下: 
定义 3(无关变量). 对自由变量 v∈Free,v是无关变量的充要条件是 

  (2) 
0})){(}{,(}.1,0{

1})){(}{,(}.1,0{
==−⇐−⇐∈¬∃⇔

==−⇐−⇐∈∀
vFreeAssignvFreecvFc

vFreeAssignvFreecvFc

将式(2)中的 F(v⇐c,Free−{v}⇐Assign(Free−{v}))==0 转变为 SAT 问题,则 v 是无关变量,当且仅当该 SAT
问题不可满足.因此,进行反例压缩以抽取压缩集的 BFL算法如下: 

算法 1. BFL算法. 
1. F ′′ =¬Pk∧∧0≤i<k⋅Ti(Si,Wi,Si+1)  //等同于验证式(2) 
2. for each v∈Assign(Free) 
3.     F′= F ′′ ∧(Free−{v}⇐Assign(Free−{v}))  //除了 v以外,所有变量的值都等于反例中的取值 
4.     if (SAT_Solve(F′)==UNSAT)  Free=Free−{v}  //v取任何值都不能使¬Pk成立,故 v可以剔除 
5. Free即为压缩集 
对于算法 1中步骤 3的 F′,其原始短句集合包含两个子集:模型短句集合和赋值短句集合.其定义如下: 
定义 4. 模型短句集合:在算法 1的步骤 3中,由 F ′′ 生成的短句集合. 
定义 5. 赋值短句集合:在算法 1的步骤 3中,由(Free−{v}⇐Assign(Free−{v}))生成的短句集合. 
我们称前者为模型短句集合,因为 F ′′ 代表式(1)的模型检验问题;称后者为赋值短句集合,因为其作用在于 

使 Free−{v}的取值等于 Assign(Free−{v}).对变量 v′∈Free−{v},其赋值短句仅包含一个文字,若 Assign(v′)==1,则
v′的赋值短句为{v′};否则为{¬v′}.SAT求解器将根据赋值短句完成赋值 v′⇐Assign(v′). 

2   基于悖论分析的反例压缩算法 

2.1   算法概述 

为了在保持 BFL 算法[1]压缩效果的前提下降低时间开销,我们提出了基于悖论分析的反例压缩算法.该算
法与 BFL算法的差别在于,算法 1的步骤 4完成后,若结果是 UNSAT(unsatisfiable),则仅仅剔除一个变量 v;而本
算法可以一次剔除多个变量. 

具体的做法是,本算法通过悖论分析,寻找导致 UNSAT 的变量集合 R ′′ .对任意 v∉ R ′′ ,无论取什么值,都将
导致 SAT_Solve(F′)的结果为 UNSAT.因此,本算法可以一次性剔除掉变量集合{v|v∉ R ′′ }.显然,这样可以极大地
减少运行 SAT_Solve(F′)的次数,从而极大地减小时间开销. 

详细算法描述如下,其中粗体部分为新加入的步骤. 
算法 2. 基于悖论分析的 BFL算法. 
1. F ′′ =¬Pk∧∧0≤i<k⋅Ti(Si,Wi,Si+1) 
2. foreach v∈Assign(Free) 
3.  F′=∧(Free−{v}⇐Assign(Free−{v})) 
4.  if (SAT_Solve(F′)==UNSAT) 
5.   =Refutation_Analysis()  //悖论分析的结果R ′′ R ′′ 即为导致 UNSAT的变量集合 
6.   Free=Free∩ R ′′   //将所有 v∉ R ′′ 一次性剔除掉 
7. Free即为压缩集 
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2.2   悖论分析 

悖论分析算法的作用在于,抽取导致“SAT_Solve(F′)==UNSAT”的压缩集 R ′′ . 
对于 SAT问题 F′,设其模型短句集合为 F ′′ ,其赋值短句集合为 A.当求解完成后,冲突短句集合记为 C. 
若 SAT问题 F′的求解结果是 UNSAT,则必然存在一个决策深度为 0的冲突短句 c.由于此时的决策深度为

0,故不存在被决策(decided)的变量.任意变量的值只可能是被蕴涵的(implicated). 
以短句 c为源头,沿着蕴涵关系进行回溯,就可以找到导致“SAT_Solve(F′)==UNSAT”的短句集合 S. 
S中的赋值短句集合记为 S∩A,而其对应的变量集合 R ′′ ={v|{v}∈S∩A}∪{v|{¬v}∈S∩A}即为压缩集. 
下面,我们将描述如何使用悖论分析算法提取压缩集 R ′′ .正确性证明在下一节给出. 
算法 3. 悖论分析(Refutation_Analysis). 
1. set   S=∅ 
2. queue Q=∅ 
3. foreach l∈c 
4.    Q.push(l的前件短句) 
5.    set_visited(l的前件短句) 
6. while (Q.not_empty()) 
7.    cls=Q.pop() 
8.    if (cls是单位短句) 
9.       S=S+{cls} 
10.       if (cls是学习短句) return R ′′ =Free-{v} 
11.   else 
12.      foreach l′∈cls 
13.         令 ante为 l′的前件短句 
14.         if (¬has_visited(ante)) 
15.            Q.push(ante) 
16.            set_visited(ante) 
17. R ′′ ={v|{v}∈S∩A}∪{v|{¬v}∈S∩A},即为导致悖论的压缩集. 

2.3   正确性证明 

由文献[13],我们有以下引理: 
引理 1. 单位短句不参与 Resolution以构造冲突学习短句. 
我们首先证明以下定理: 
定理 1. F ′′ ∧S是 F′的不可满足短句子集. 
证明:首先易知 F ′′ ∧S是 F′的短句子集,因此只需证明 F ′′ ∧S是不可满足的. 
首先假设 C′是算法 3 遇到的所有学习短句集合,则易知 F ′′ ∧S∧C′是不可满足的.那么我们能否将 C′从

F ′′ ∧S∧C′中剔除,同时保持其不可满足性呢? 
对于任意一个 cl∈C′,假设 SRC(cl)是参与冲突学习,以构造 cl的短句集合.由引理 1可知,SRC(cl)中不包含单

位短句.故必有 SRC(cl)⊆ F ′′ . 
因此, F ′′ ∧S和 F ′′ ∧S∧C′是等价的.故 F ′′ ∧S是 F′的不可满足短句子集.得证. □ 
定理 2. F ′′ ∧ R ′′ ⇐Assign( R ′′ )是 F′的不可满足短句子集. 
证明:首先易知 F ′′ ∧ R ′′ ⇐Assign( R ′′ )是 F′的子集,只需证明 F ′′ ∧ R ′′ ⇐Assign( R ′′ )是不可满足的. 
由算法 3 的步骤 17 易知, F ′′ ∧ R ′′ ⇐Assign( R ′′ )等价于 F ′′ ∧(S∩A).因此,只需证明 F ′′ ∧(S∩A)是不可满

足的. 
由算法 2可知 F ′′ ∧S不可满足.可将其重写为 F ′′ ∧(S∩A)∧(S-A- F ′′ ).那么,是否能将(S-A- F ′′ )从中剔除掉,并
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保持其不可满足性呢?我们分两方面加以讨论: 

1) 如果 S-A- F ′′ 是空集,则显然 F ′′ ∧(S∩A)不可满足. 
2) 否则,算法 3将会遇到一个单位学习短句,则算法 3 的步骤 10 将会被运行,此时将仅仅剔除变量 v.易知, 
此时 F ′′ ∧ R ′′ ⇐Assign( R ′′ )不可满足. 

定理 2得证.  □ 

3   复杂性分析 

3.1   时间复杂性分析 

由于文献[1]并没有给出 BFL 的时间复杂性分析,因此,在分析本文算法的复杂性之前,我们首先需要分析
算法 1中 BFL的时间复杂性.首先,我们有以下假设: 

假设 1. Free包含 M个变量,其中 N个是无关变量,而且均匀分布. 
基于以上假设,我们有下面的定理: 
定理 3. BFL的时间复杂性为 O(2N). 
证明:对于算法 1中步骤 2的第 i次循环,由上述假设可知,共有 N×i/M个无关变量已经被剔除.此时,搜索空 

间的大小为 2N×i/M;算法 1中步骤 4的时间复杂度为 O(2N×i/M).因此,整个步骤 2的时间开销为O  ( ) ≈∑ ≤≤
×

Mi
MiN

0
/2

O(2N).得证.  □ 
由于算法 2需要频繁调用算法 3,因此,我们必须首先分析算法 3的时间复杂性.我们有下面的定理: 
定理 4. 算法 3的时间复杂性为 O(M2). 
证明:由算法 3和文献[12]中蕴含图分析算法的相似性易知,算法 3的运算复杂性为 O(V+E),其中 V和 E分

别是蕴含图中的节点和边的数量.但为了能够和定理 3作比较,我们必须在 V,E和 M之间建立起某种量化关系. 
我们首先必须注意到,算法 2 中步骤 3 的 SAT 问题并非一个一般性的 SAT 问题,它有着某种特定的结构.

只要我们赋予 Free中所有变量确定的值,我们就能够通过 SAT求解器中的BCP算法得到所有其他变量的赋值.
因此,在最恶劣的情况下,该 SAT问题的蕴含图可以看作一个以¬Pk为根的树,其深度和叶节点的数量均小于M.
因此,O(V+E)≈O(M2).得证.  □ 

为了将算法 3抽取 R ′′ 的能力考虑在内,我们有以下假设: 
假设 2. 算法 3剔除剩余无关变量的平均比率为 x. 
基于定理 4,我们可以得到算法 2的时间复杂性. 

定理 5. 算法 2的时间复杂性为 . )2(
NxNO ∗

证明:对于算法 2 中步骤 2 的第 i 次循环,易知运行算法 3 的次数约为 N×i/M.此时,被剔除的无关变量个数 

约为 N×xN×i/M.因此,此次运行的搜索空间约为 ( ) )2(2
0

/ NMiN xN
Mi

xN O ×
≤≤

× ≈∑
×

O .与之相比,算法 3的 O(M2)时间复杂 

性可以忽略不计.  □ 
比较定理 5和定理 3,易知算法 2的时间复杂性远低于算法 1中的 BFL. 

3.2   空间复杂性分析 

当前的 SAT求解器都包含冲突学习机制.而不同的冲突学习机制在空间开销方面存在着巨大差异[12].因此,
我们并不直接分析本算法的绝对空间开销,而仅仅分析本算法相对于 BFL的额外空间开销. 

由于算法 2 和算法 1 相比唯一的差别在于算法 2 多运行了一个悖论分析.因此,在空间复杂度上的差别主
要在于悖论分析算法.而悖论分析算法的主要空间开销在于集合 S和队列 Q. 

 我们在每个短句上添加一个标志位,指出该短句是否属于集合 S,因此,集合 S的开销是线性的; 
 由于算法 3 进行广度优先搜索,因此,Q 中有可能包含冲突短句.但由于 SAT 求解器的冲突学习算法[12]

要进行类似的广度优先搜索,因此,Q的空间开销不大于 SAT求解器本身的空间开销. 
我们将在实验结果中给出 S和 Q的峰值尺寸.事实证明,它们的尺寸远小于短句库. 
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4   增量式 SAT求解方法 

由算法 2的步骤 3易知, F ′′ 生成的模型短句集合独立于步骤 2的循环.因此,可以在运行步骤 2的循环之前,
利用 zchaff[7]的分组机制,将 F ′′ 作为一个单独的短句组加入 zchaff 的短句库,从而避免每次运行 SAT_Solve 
函数时,重新将模型短句集合加入短句库. 

同时 ,对于步骤 3 中由 (Free−{v}⇐Assign(Free−{v}))生成的赋值短句集合 ,也没有必要在每次运行
SAT_Solve函数时,重新将他们加入短句库.假设在两个连续的循环体中分别针对 v1和 v2进行处理,则仅需在完
成第 1次循环后进入第 2次循环之前,将 v1的赋值短句添加入短句库,并将 v2的赋值短句删除. 

因此,我们将算法 2进行修改,得到以下的算法 4,其中粗体部分为新加入的步骤. 
算法 4. 基于悖论分析和增量式求解的 BFL算法. 
1. F ′′ =¬Pk∧∧0≤i<k⋅Ti(Si,Wi,Si+1) 
2. 将 ∧(Free⇐Assign(Free))转换成 SAT问题,添加入短句库 F ′′
3. foreach v∈Assign(Free) 
4.    从短句库中删除 v的赋值短句 
5.    if (SAT_Solve()==UNSAT) 
6.       R ′′ =Refutation_Analysis()  //悖论分析的结果 R ′′ 即为导致 UNSAT的变量集合 
7.       Free=Free∩ R ′′   //将所有 v′∉ R ′′ 一次性剔除掉 
8.       对所有 v′∈Free− ,R ′′ 从短句库中删除 v′的赋值短句 
9.    else 
10.       将 v对应的赋值短句重新添加进短句库 
11. Free即为压缩集 
在算法 4的步骤 4和步骤 8中,在删除 v的赋值短句 cls的同时,是否需要删除由 cls导致的冲突短句?对于

这一问题,由引理 1易知,单位短句并不参与构造冲突学习短句.故无须删除由 cls导致的冲突短句. 

5   实验结果及分析 

5.1   实验对象与方法 

我们选取了 ISCAS89 测试集[9]中最复杂的 10 个电路进行反例压缩.我们在 zchaff[7]中同时实现了文献[1]
中的 BFL 算法和本文的算法.我们使用 NuSMV[8]产生反例(描述见下一段)和式(2)的 CNF 文件,并分别用本文
算法和 BFL进行反例压缩.其结果见表 1. 

Table 1  Experimental results 
表 1  实验结果 

BFL of Ref.[1] Our algorithm 

Circuits 
Number 

of 
variables 

Number 
of clause 

Length of 
counterexample

Number 
of free 

variables 
Number of 
irrelevant 
variables

Reduction 
rate (%) Run time

Number of 
irrelevant 
variables

Reduction 
rate (%) 

Run 
time Speedup 

s1512 14 858 39 735 21 667 606 90.85 39.85 606 90.85 3.45 11.55 
s1423 16 565 44 248 24 483 400 82.81 292.65 397 82.19 7.12 41.10 
s3271 21 769 59 656 15 507 432 85.21 70.16 432 85.21 6.11 11.48 
s3384 19 452 50 353 13 743 615 82.77 126.1 615 82.77 9.61 13.12 
s3330 6 935 17 322 6 373 295 79.08 19.69 295 79.08 1.77 11.12 
s5378 16 180 42 415 10 530 416 78.49 133.27 411 77.55 8.21 16.23 
s9234 18 291 49 555 7 362 226 62.43 75.37 226 62.43 10.36 7.28 

s13207 107 079 284 839 22 1 352 1 109 82.03 >20 000
∗ 1 093 80.84 153.92 >100 

s38584 237 756 661 828 14 1 621 1 069 65.95 >20 000 1 069 65.95 682.19 >10 
s38417 211 653 576 324 14 2 029 980 48.29 >20 000 981 48.35 947.84 >10 

我们使用以下方法产生深度反例: 

                                                             
∗ s13207,s38584和 s38417的 BFL运算在 20 000秒内未能完成,其压缩集和压缩率是用无悖论分析的增量求解方法得到的. 
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1. 用可达性分析算法产生状态序列{S0,…,Sk},并保证 Sk在少于 k次影像运算时是不可达的; 
2. 将“Sk不可达”作为断言,输入 NuSMV的限界模型检验算法,得到一个长度为 k的反例. 
在进行反例压缩的过程中,我们设定运行时间上限为 20 000秒. 

5.2   实验结果 

在表 1中,第 1列是实验电路名称;第 2列是 CNF变量数;第 3列是 CNF短句数;第 4列是反例长度;第 5列
是独立变量个数|Free|;第 6列是被BFL算法剔除的无关变量个数;将无关变量个数除以第 5列的独立变量个数,
即为第 7 列的压缩率;第 8 列是 BFL 的运行时间;第 9 列是被本文算法剔除的无关变量个数;压缩率列于第 10
列;而运行时间列于第 11列;相对于 BFL的加速比列于最后一列. 

在表 2 中,我们给出了反例压缩过程中本文算法的一些统计参数:第 1 列是实验电路名称,其独立变量个数
见第 2列;被放弃的变量个数列于第 3列.这些变量是由算法 4的步骤 8剔除的.UNSAT次数是指 SAT_Solve函
数不可满足的次数,列于表 2 的第 4 列,该值同时也是运行 Refutation_Analysis 函数的次数;SAT 次数是指
SAT_Solve函数可满足的次数,列于第 5列;集合 S和队列 Q的峰值尺寸分别列于第 6和第 7列.上述变量的关
系是: 

独立变量个数=被放弃的变量数+UNSAT次数(同时也是分析次数)+SAT次数. 

Table 2  Run time statistics 
表 2  运行参数统计 

Circuits Number of 
free variables 

Number of variables 
being abandon 

Number of 
UNSAT 

Number of 
SAT 

Peak size 
of S 

Peak size 
of Q 

s1512 667 601 5 61 3 219 397 
s1423 483 369 29 85 8 250 736 
s3271 507 416 16 75 5 042 448 
s3384 743 596 19 128 7 127 458 
s3330 373 278 17 78 2 308 321 
s5378 530 387 24 119 4 253 484 
s9234 362 173 53 136 6 454 581 

s13207 1 352 1 025 68 259 34 108 1 999 
s38584 1 621 1 005 64 552 73 971 5 119 
s38417 2 029 910 71 1 048 81 855 7 703 

由表 1和表 2有以下结论: 
1. 比较表 1的第 8列和第 11列,可见本算法在绝大多数情况下获得了 1~2个数量级的加速. 
2. 比较表 1的第 6列和第 9列,可见两种算法剔除无关变量的能力都很强,被它们剔除的变量个数相近. 
3. 比较表 1的第 7列和第 10列,可见两个算法在大部分情况下剔除了 70%以上的无关变量. 
4. 由表 2的第 3列可知,绝大部分变量被算法 3剔除,不再需要运行开销巨大的 SAT_Solve函数. 
5. 由表 2的第 4列可知,运行算法 3的次数很少. 
6. 比较表 2的最后两列与表 1的第 3列,可见 S和 Q远小于短句库.这证明了我们在第 3.2节中的论断. 

6   相关研究工作 

由于反例压缩问题可以转化为 SAT 解集的最小化问题(minimal assignment),而后者是 SAT 映象算法的核
心,因此,在有关 SAT映象算法的文章中,很多都讨论了 SAT解集的最小化问题. 

在“全称量词消去法”[5]中,当计算前向映像时,将传输关系、现态和次态转换为 CNF,并用 SAT求解器求解.
而后分析蕴含图,以寻找满足传输关系的次态变量小子集.Kang[6]通过在 SAT 求解器中降低次态变量的决策优
先级,使得当传输关系得到满足时,尽可能多的次态变量处于不定态,从而完成类似于文献[5]的功能.Chauhan[4]

使用 ATPG 中的敏化和传播方法,判定特定变量是否会影响传输关系的可满足性.然而,这两种方法的压缩效果
比文献[5]要差很多. 

与上述方法相比,BFL[1]极大地提高了压缩效率,但也带来了巨大的时间开销.本文的目的正是在于降低
BFL的时间开销. 
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另一方面,现有的反例压缩算法(BFL和本文)都局限于处理线性路径反例(linear path-like counterexample),

因此,我们在文献[14]中讨论了如何压缩环形反例. 

7   结  论 

为了有利于理解复杂反例和加快验证算法的速度,必须剔除反例中的无关变量.然而,目前压缩效果最好的
BFL 算法,其时间开销太大.为此,本文提出了一种基于悖论分析和增量式 SAT 求解的反例压缩方法,以高效而
快速地剔除反例中的无关变量.理论分析和实验结果表明,该算法能够极大地压缩反例,且相对于现有的方法,
能获得 1~2个数量级的加速. 
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