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Abstract

Cet travail présente une technique originale de
subsumption pour les formules booléennes sous
forme normale conjonctive (CNF). Il exploite une
condition simple et suffisante pour détecter, durant
'analyse de conflits, les clauses de la formule qui
peuvent étre réduites par subsumption. Durant le pro-
cessus de dérivation de la clause a apprendre, et a
chaque étape du processus de résolution associé, le
test de subsumption entre la résolvante courante et
une clause de la formule originale ou apprise aupara-
vant est alors efficacement effectué. La méthode ré-
sultante permet d’'éliminer dynamiquement des litté-
raux appartenant aux clauses de la formule courante.
Les résultats expérimentaux montrent que l'intégration
de notre technique de subsumption dynamique dans
les solveurs M ni sat et Rsat est bénéfique, et cela
particulierement sur les problémes dits "crafted".

Introduction

Le probléme SAT, i.e., la vérification de la satisfaction
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variables (comme VSIDS) [13], et (iii) apprentissage de
clauses [1, 12, 13]. Les solveurs SAT modernes peuvent
étre vus comme une extension de la procédure DPLL clas-
sique obtenues grace a différentes améliorations. Il est im
portant de noter que la regle de résolution basique a la Ro-
binson joue encore un réle prépondérant dans I'efficacité
des solveurs modernes qui peut étre vu comme une forme
particuliére de la résolution générale [2].

En effet, 'apprentissage basé sur les conflits, 'un des
composants importants des solveurs SAT est basé sur la
résolution. On peut mentionner aussi que l'un des pré-
traitement le plus connu et dont le succes est largement ré-
pandu Gat El i t €) est basé sur I'élimination de variables
par I'application de la régle de résolution [15, 3]. Comme
cité dans [15], sur les instances industrielles, la résoiut
génere plusieurs résolvantes tautologiques. Ceci peait étr
expliqué par le faite que plusieurs clauses codant des fonc-
tions booléennes sont reliées par un ensemble de variables
communes. Cette propriété du codage peut étre a l'origine
de plusieurs clauses redondantes ou subsumées aux difé-
rentes étapes du processus de recherche.

d'un ensemble de clauses, est central dans plusieurs do- utilité de (Sat El i t e) sur les problémes industriels
maines et notamment en intelligence artificielle incluanétant prouvée, I'on est en droit de se demander si I'appli-
le probleme de satisfaction de contraintes (CSP), planifeation de la régle de résolution pourrait étre réalisée non

cation, raisonnement non-monotone, vérification de logiseulement comme une étape de pré-traitement mais systé-
ciels, etc. Aujourd’hui, SAT a gagné une audience consimatiquement, pendant le processus de recherche. Malheu-
dérable avec I'apparition d’une nouvelle génération de sofeusement, maintenir une formule fermée par subsumption
veurs SAT capable de résoudre de trés grandes instangesut étre trés colteux. Une tentative a été faite récemment
ainsi que par la le fait que ces solveurs constituent d’imdans cette direction par L. Zhang [16]. Dans ce travalil,
portants composants de base pour plusieurs domaines, eum,nouvel algorithme maintient la base de clauses fermée
SMT(SAT modulo théorie), preuve de théoréme, comppar subsumption en supprimant dynamiquementles clauses
tage de modéles, probleme QBF, etc. Ces solveurs, apmelsumées au moment de leur ajout. Plus intéressant, I'au-
Iés solveurs SAT modernes [13, 9], sont basés sur la prteur indique cette perspective de recherche : "trouver un
pagation de contraintes classique [6] efficacement combgquilibre entre le co(t d’exécution et la qualité de la sim-
née a d'efficaces structures de données avec : (i) stra@ification par subsumption a la volée d’'une CNF est un
gies de redémarrage [10, 11], (ii) heuristiques de choix dgrobléme qui mérite plus d’'intérét et d’'investigation".



Dans cet article, notre objectif est de concevoir un algax € F. p estcomplétes’il attribue une valeur pour chaque
rithme de subsumption dynamique simple et efficace bas@riabler € F, etpartielle sinon. Une affectation est alter-
sur la résolution. L'approche proposée a pour but d’élinativement représentée par un ensemble de littéraux com-
miner des littéraux de la formule CNF en substituant dyplet et fondamentale, de facon évidenternadéled’'une
namiquement les clauses originales par des clauses plesmuleF est une affectatiop quilaisse la formuleraie ;
courtes. Plus précisemment, nous exploitons les étapes imetéep = 3.
termidiares de I'analyse de conflits classique pour subsu- Les notations suivantes sont largement utilisées dans
mer des clauses de la formule qui sont utilisées dans l@nsemble du papier.

processus de résolution relatif a la génération de la clause_—
assertive. Comme les clauses originales ou les clauses ap-
prisent peuvent étre utilisées durant I'analyse de cotgkts
deux catégories peuvent étre simplifiées.

Lefficacité de notre technique réside dans la simpli-
cité du test de subsumption, qui est basé sur une condi-
tion simple et suffisante calculable en temps constant. En_—
plus, du faite que notre technique repose sur le processus
de génération de la clause conflit, elle est aussi guidée par
les conflits, et simplifie la partie de la formule identifiée
comme étant importante par la stratégie de recherche (di-
rigé par VSIDS). Ce processus dynamique préserve la sa-
tisfiabilité de la formule, et avec quelques régles de compa-
tibilité additionnelles peut préserver I'équivalence des
déles.

Notre article est organisé comme suit. Aprés quelques —
notations et définitions préliminaires, le graphe d’imalic
tions classique et le schéma d’apprentissage sont présenté
dans la section 2. Ensuite notre approche de subsumption
dynamique est décrite dans la section 3. Finalement, avant
la conclusion, des résultats expérimentaux démontrent les
performances de notre approche sur les catégories d'ins-
tances testées.

N[z, ¢, c;] dénote larésolvanteentre une clause;
contenantun littérat etc; une autre clause contenant
'opposé de ce méme littérailz.

En d'autres termesj[z, ¢;, ¢;] = ¢ U ¢;\{z, ~x}.

Une résolvante est appelégautologique s’elle
contient a la fois un littéral et son opposé.

F|. représente la formule obtenu a partir de

en affectant av la value de véritévrai. Formelle-
ment F/|,, {c|c e FAz,mz} Ne 0} U
{\{-2} | c € F,—x € ¢} (Ceci étant : les clauses
contenantr et qui sont donc satisfaites sont suppri-
mées; et celles contenant sont simplifiées). Cette
notation est étendue aux affectations : étant donnée
une affectatiorp = {x1,...,z,}, on définitF|,
(o (Flo)lza) - |z)-

F* dénote la formuleF fermée par propagation uni-
taire, définit récursivement comme suit : (&f = F

si F ne contient pas des clauses unitaires,A2)=_L

si F contient deux clauses unitairés} et {—z}, (3)
sinon,F* = (F|,)* tel quez est le littéral apparais-
sant dans une clause unitaire e Une clause: est
déduite par propagation unitaire a partir @e notée
F E* ¢ si(Fla)* =L.

Soientc; etc; deux clauses d’'une formulg. On dit que

c1 (respectivement,) subsume (respectivement est subsu-
mée)c, (respectivement pat;) ssic; C ¢o. Sic; subsume
o, alorse; = co (inverse est faux). AussiF et F — ¢
sont equivalentes pour la satisfiabilité.

2 Definitions

2.1 Définitions et notations préliminaires

Uneformule CNFF est une conjonction ddausesou
une clause est une disjonction liteééraux. Un littéral est
interprété comme une positift ou negatif Gx) propo-
sitional variable. Les deux littéraux et -z sont appelés ~ Nous introduisons maintenant des notations et re-
complémentaireOn note par le littéral complémentaire marques terminologiques associées aux solveurs SAT ba-
del. Pour un ensemble de littéraux L est definit comme sés sur la procédure de Davis Logemann Loveland, com-
{l'| 1 € L}. Une clausainitaire est une clause contenantmunément appelé DPLL [6]. DPLL est une procédure de
seulement un seul littéral (appélttéral unitaire), tandis recherche de typdacktrack ; A chaque noeud les litéraux
qu’une clause binaire contient exactement deux littérauxffectés (le litéral de décision et les litéraux propagésj s
Uneclause videnotéel, est interprété comme fausse (un-étiquetés avec le ménmiveau de décisiqrinitialisé a 1 et

2.2 Recherche DPLL

satisfiable), alors qu'unormule CNF videnotéeT, est
interprétée comme vraie (satisfiable).

L'ensemble des variables apparaissant d&nsst noté
Vz. Un ensemble de littéraux esbmplets’il contient un
littéral pour chaque variable dgr, et fondamentals'il
contient pas de littéraux complémentaites. \Affectation

p d’une formule booléenng est une fonction qui asso-

incrémenté a chaque nouveau point de décision. Le niveau
de décision courant est le niveau le plus élevé dans la pile
de propagation. Lors d’un retour-arrierd#tktrack), les

variables ayant un niveau supérieur au niveau du backtrack
sont défaites et le niveau de décision courant est décré-
menté en consequence (égal au niveau du backtrack). Au
niveaus, l'interprétation partielle courante peut étre re-

cie la valeum(x) € {vrai, fauz} & quelques variables de présentée comme une séquence décision—propagations de



la forme((a},), 7}, , 7}, .- 4}, ) telle que le premier li-
téralzi correspond au litéral de décision affecté au ni-
veaus et chaqua:};j de 'ensembld < j < ny représente
les litéraux unitaires propagés a ce méme nivieau
Soitxz € p, On notel(z) le niveau d'affectation de;,

d(p,i) = z siz est le litéral de décision affecté au niveau

i. Pour un niveau donng p° représente la projection ge
aux litéraux affectés au niveat ;.

2.3 Analyse de conflit et graphe d’implications

x6(3)

x12(3)

X6(3)

Le graphe d’implications est une représentation standard

utilisée classiquement pour analyser les conflits dans les

solveurs SAT mdernes. A chaque fois qu’un littégadst

FIG. 1 — Graphe d'implication§’- = (V, €)

propagé, on sauvegarde une référence de la clause impli-

quant la propagation dg, qu'on notecfi(y). La clause
e

cla(y), appelée implication dg, est dans ce cas de la forme
(x1 V-V a, Vy)ouchaque littérat; est faux sous I'af-
fectation partielle courante(z;) = faux Vi € 1..n), alors
quep(y) = vral. Lorsqu’un littéraly n’est pas obtenu par

propagation mais issue d’'une décisieTm(y) est indéfinie,
— —
qu’on note par conventioela(y) =1. Quandcla(y) #.L,
on note paexp(y) 'ensemble{z | = € cla(y) \ {y}}, ap-
—

pelé ensemble desplicationsdey. Alors quecla(y) est
indéfini on définiexp(y) comme I'ensemble vide.

Définition 1 (Graphe d’implications) Soit F une for-
mule CNF,p une affectation partielle, et soitzp I'en-

semble des explications pour les littéraux déduits (prépag 1+ 71 = nlx, cla(z)

unitairement) dang. Le graphe d’implications associé a
F, petexp estG2" = (N, €) ou:

— N = p, i.e., il existe un nceud pour chaque littéral de

décision ou propagé;
- &={(zy) |z €py€puzecexdy}

Dans le reste du papier, pour des raisons de simplicité,

Définition 2 (Clause assertive)Une clause: de la forme
(aVz) est appelée clause assertivesgi) = faux [(z) =
metVy € a,l(y) < l(z). z est appelé littéral assertif.

L'analyse du conflit est le résultat de I'application de
la résolution a partir de la clause conflit en utilisant dif-
férentes implications implicitement codées dans le graphe
d’'implications. On appelle cela dérivation de la clause as-
sertive (DCA en court).

Définition 3 (dérivation de la clause assertive )Le déri-
vation de la clause assertive est une séquence de clauses
(01,09,...0) satisfaisant les conditions suivantes :

—

—
,cla(—x)], tel que{z, -z} est le
conflit.

2. o;, pouri € 2.k, est construite en selectionnant
un littéral y € o;_1 pour quuelcfi(y) est définit.
Nous avons alorg; € 0,1 ety € %(g) . the
two clauses resolve. La clause est définit comme

Ny, oi—1,cla(@)];

exp est éliminée, et un graphe d’impliacations est tout sim- 3. .. est en plus une clause assertive.
p k p

plement not&’-. On note aussit le niveau du conflit.

Exemple 1 G%., montré dans la Figure 1 représente le
graphe d’implications de la formul et I'affectation par-
tiel p donnée ci-dessousE D {c1,...,c12}

(Cl)_‘Il V —T11 V xTo (CQ)_‘Il V T3

(63)_‘172 V L2 V T4 (64)_‘171 V \/_‘Ig \ Is
(c5)xa V —5 V —eg Var  (c)xs V —xg V xg
(C7)ﬁ$7 V X9 (Cg)ﬁwg, V —xg V g
ECg)ﬁxlo V ozy7 Vo Eclo)ﬁfw V 7214 V Z10

c12)" 15 V 0T16 V T13

p= Al maly (@) e (@) ()
s {(236), 285, .. .)}. Le niveau du conflit esb et
p(F) = fauz.

Notons que chaque; est une résolvante de la formule
F : par induction; est la résolvante entre deux clauses
qui appartiennent directement/a; pour chaque > 1,

o; est une résolvante enteg_; (qui est, par I'hypothése
d’induction, une résolvante) et une clauseBeChaque
o; est également umpliquéde F, ce qui veut dire que :
F E o,. Par définition du graphe d’implication, on a aussi
F' E* o, tel queF’ C F estl'ensemble des clauses utili-
sées pour généret.

Considérons a nouveau I'exemple 1. Le parcours du
grapheG’- (voir Fig. 1) est décrit par la dérivation de la
clause assertive suivant:

(01,...,07) tel queo; = nlzg,cr,cs] = (—a5° V
_‘I75 V _|$83) eto; = (‘@112 V _‘I123 V _|£C63 V _|£C15).

Le nceudr; correspond au littéral assertifir; est appelé
le premier Unique Point d'Implication (First UIP).



3 Apprentissage et subsumption dyna- comme I'ensemble de clausesBautilisé dans la déduc-
mique tion deo;.

Dans cette section, nous montrons comment lapprenti§Topriété 1 Soit 7 une formule et = =
sage classique peut étre adapté pour une subsumption d§1»92:--+: i, ---,0k) le dérivation de la clause
namique et efficace des clauses. Dans notre approche, &pertive . Sio; subsume une clause de C,, alors
exploite les différentes clauses générées pendant lessétap © Co-
de résolution du processus d'analyse de conflit. Bien sdr —
il est possible de considérer la subsumption entre chaqgéeuve 1 Commev;i1 = nly, cla(y), oi] tel que—y € oy,
résolvante générée et I'ensemble entier des clauses. C®US avons; ¢ cla(y). La prochaine etape de résolution
pendant, cela peut étre colteux en pratique. lllustrions ce'e peut pas impliquer les clauses contenant le littéral

taines des principales caractéristiques de notre approcR@ns le cas contraire, le littéraj dans le graphe d'impli-
proposeée. cations peut admettre deux explications possibles (implic

tions), ce qui contredit la définition du graphe d’implica-
tions. Par conséquent; ne peut pas subsumer des clauses
deC,, — Co,.

Considérons a nouveau I'exemple 1 et le graphe d’impli- o _ o
cationsg? (figure 1). Le dérivation de la clause assertivePTOPriét€ 2 SoitF une formule etr une derivation de la
permettant de déduire la claudg est décrit comme suit : clause assertive . 3i; cw subsume une clausede C,,
T ={01,02,03,...,01 = A1) alors c estC,,-subsume modulo PU.

- 01 = 77[959a €7, CS] = (jx85 V j.1"75 vV ﬁ,CC55)

- 02 = 77[9C8a 01, CG] = (ﬁx63 V ﬁCE’75 \Y ﬁ,CC55)

— 03 = 77[,@7,02,05] = (ﬁ:vﬁ?’ V ﬁl‘55 \Y ﬁl‘45) C c5

(subsumption)

3.1 Exemple

Preuve 2 Commes; € w est générée & partir dé,, par
résolution, alor,, | o;. Par définition de la dérivation
de la clause assertive et le graphe d’'implications, on a
aussiC,, E* o; (voir section 2.3). Comme; subsumes

a ; C ¢), nous déduisons =* .
= Ay =07 =nfxz,06,¢1] = (m211?V z12® V —we® V (@i <) e, =" ¢

—1°) La properiété 2 montre qu'une claugecodée dans
Comme on peut le voir, ce processusnclut la résol- e graphe d’'implications est subsumée par Une telle
vanteos = (—~z6® V —a5” V —a4”) qui subsumes la clause subsumption peut étre capturé par la subsumption modulo
¢s = (mwe V —ws V may V a7). Par conséquent, le littéral py, alors que la properiété 1 mentionne que le test de
z7 peut étre éliminé de la clausg. En geénéral, la résol- yérification de la subsumption de peut étre restreint aux
vanteos peut subsumer d'autres clauses du graphe d'intjauses de,,. Par conséquent, une premiére approche

plications qui contiennent le littéralze, —as et -y, de subsumption dynamique des clauses peut étre définit
comme suit : Soitr = (o1,...,0,...,0k) une dérivation
3.2 Subsumption dynamique : formulation géné- de la clause assertive . Pour chaque résolvapte ,
rale nous appliquons le test de vérification de la subsumption

On donne a présent une présentation formelle de notentreai et lensemble de clausés,,, associées (par des
P P E%emins) aux nceuds conflictuelet —x.

approche basée sur la subsumption dynamique.

Définition 4 (F-subsumption modulo PU) Soitc € F. ¢ lllustrons a présent cette caractérisation en utili-
estF-subsumée modulo la propagation unitaire3si c ¢~ sant 'exemple 1 (voir aussi la Figure 1). Soit =
tel que]-'|c7 ):* 1 <0’1,...,0’7> tel que o7y = (—|x11 V —x19 V —xg V

| ﬁxl). On aCU7 = {Cl, co,C3,C4,C5, Cg, C7, Cg} et PU7 =

Etant donnée deux clauseset ¢, de F tel quec; sub- {e1,¢2,¢4,¢5,¢6,c8}. En effet, & partir du nceu, de la
sumes:, alorsc, estF-subsumed modulo PU. clausecs on a seulement un seul chemin au naeydpar

Comme expliqué auparavant, la subsumption des clausgsnséquent, la clausg peut étre enlevée de I'ensemble
durant la recherche peut étre coliteuse. Dans le cadre pges clauses a vérifier par subsumption. De facon similaire,
posé, pour réduire le colt calculatoire, on retreint lafiréri partant de la clause on ne peut atteindre qu’un seul nceud
cation de la subsumption_gux résolvantes intermidiafes conflictuel en I'occurencey a partir dex;. Donc,c¢; peut
et les clauses de la forméu(y) utilisées pour les générer étre omise de I'ensemble des clauses susceptibles d’étre
(clauses codées dans le graphe d’implications). subsumées.

Définition 5 SoitF une formule etr = (01 ... o%) le déri-  Propriété 3 Soitw = (01,...,0%) une dérivation de la
vation de la clause assertive . Pour chaguec 7, on défi-  clause assertive . La complexité temporelle de notre ap-
nitC,, = {cla(y) € F|3j <itq.o; = nly,cla(y),o;-1]}  proche de subsumption dynamique est&(C,, |?).



Preuve 3 A partir de la définition deC,,, nous avons 4 Expérimentations

|C,;,| = i + 1. Dans le pire des cas, on doit considé-

rer i + 1 tests de subsumption. Donc pour todteavec Les expérimentations menées sont effectuées sur un

1 < i < k, on doit testery", _,.,.(i + 1) = w large panel d’instances industrielles et crafted. Toutes |

Commek = |C,, |, la complexité dans le pire des cas est erinstances sont simplifiées par pré-traitem8at El i t e

0(ICq, |?). [8]. Nous avons intégré notre approche de subsumption dy-
namique dand/t ni sat [9] et Rsat [14] et nous avons

La complexité dans le pire des cas est quadratique si Gifectué une comparaison entre les résultats obtenues par

considereP,, C Co, . les solveurs originaux et ceux incluant 'approche de sub-
sumption dynamique. Tous les tests sont effecutées sur un
cluster Xeon 3.2GHz (2 GB RAM). Les Résultats du temps

3.3 Subsumption dynamique de calcul sont indiqués en secondes.

Dans la section 3.2, nous avons présenté I'approche gé-
nérale de subsumption dynamique. Sa complexité est quil Problemes crafted

dratique en le nombre de clauses utilisées dans la dériva- L . o
Pour ces expérimentations, le temps de calcul limite est

tion de la clause assertive . Comme indiqué dans l'intro: |, R
fixé a 3 heures. Ces problémes are hand made et many of

duction, pour cencevoir une technique de subsumption dy- : .
namique et efficace, nous avons besoin de trouver un co%'—em are designed to beat all the existing DPLL solvers.

promis entre le temps de calcul et la qualité de la sim-> contiennent par exemple les instances Quasi-group,

plification. Dans cette section, on propose une restrictio'nll]stances SAT forces aléatoires, counting, instances<ord

du schéma général de subsumption dynamique présenrfg,g" et "pebbling”, problémes socaux du golfeur, etc.

appelé subsumption dynamique a la volée. Celle-ci ap-
plique la subsumption seulement entre la résolvante cou-
ranteo; et la derniére clause du graphe d’implications uti-

100000

lisée pour sa dérivation. Plus précisemment, supposons que %% ) S ff‘é
o; = nly,c,0;-1], Nous testons seulement la subsumption 1000 . *?}}% ;
entreo; etc. 100 + RS A )
La propriété suivante montre une condition suffistante% T AR
S L ¢ 10 + P
permettant d’éliminey dec. 5 g,
.é 1 N *ﬂ;ﬁ:+ +:n++ N +
Propriété 4 Soitm be une dérivation de la clause assertive 01 Mﬁf" .
, 0, € telle queai’ = nly,c,0i—1]. Sioci—1 — {y} C ¢, 001 b )
alors c est subsumée par;. s
0.001
i — . — 1e-04
Preuve 4 Soitc = (~y V a) etoi_1 = (y V B). A'IO[’S ““leos 0001 001 01 1 10 100 1000 10000 100000
o; = (aV p). Commer;—1 —{y} C ¢, doncs C «. D'ou, Minisat
o; = a qui subsumé—y V a) = c. 12000 e
Minisat+SD
En considérant les solveurs SAT modernes inculant 10000 i
I'analyse de conflits, l'intégration de I'approche de sub- |
sumption dynamique peut étre fait avec un co(t negli-_ 8000 Tf
g . (%)
geable. En effet, en utilisant un simple compteur, duran 7
Z , . o o 7
la procédure de l'analyse de conflits, on peut vérifier lag €0 i
condition suffisante donnée dans la propriété 4 en temp§ ff
constant. En effet, a chaque étape du processus de déri- 40
vation de la clause assertive, on génére la prochaine ré- //
solvanteo; a partir de la clause et I'ancienne résol- 2000 M/W
vanteo;_;. Dans I'implémentation classique de I'analyse I
de conflit, on peut vérifier en temps constant si un littéral R 450 500 550 600 650

donnée est présent dans la résolvante courante. Par consé- #instances

guent, durantle parcours de la clausen calcule addition-

nellement le nombre des littéraux de qui appartiennent FIG. 2 — problémes crafted\ ni sat vsM ni sat +SD
aoc;—1.Sin > |o;—1| — 1 nous pouvons conclure quest

subsumée par; = n[y, ¢, o;i—1]. Le schéma (en échelle logarithmique) donnée dans la



partie gauche de la Figure 2 détaille les résultats de
M ni sat et M ni sat +SD sur chaque instance crafted.
L'axe x (resp. y) corresponds au temps CBtresp.ty)
obtenu paM ni sat (resp.M ni sat +SD). chaque point

de coordonnéefz, ty), corresponds a une instance SAT.
Les points en-dessous (resp. au-dessus) de la diagonale in-
diques les instances résolues plus rapidement en utilisant
la subsumption dynamique i.éy < tx (resp.ty > tx).

Cette figure montre clairement le gain de temps obtenu
grace a I'approche de subsumption dynamique. En nombre
de points, nous avons trouvé que 365 instances sont réso-
lues efficacement en intégrant la subsumption dynamique.
Dans certains cas, nous avons des gains atteignant un ordre

. . oo . . . 100000
de magnitude. Bien évidemment, il exists des instances
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de I'approche présentée sur ces problémes. Sur plusieurs o1 M;’g‘ —
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La Figure 3 montre les résultats Beat etRsat +SD.
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Globalement, on peut voir que I'ajout de la subsump- 12000
tion dynamique &Rsat améliores ces performances. Une
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analyse fine de la partie gauche de la figure 3 montre 10000
queRsat +SD résoud plus rapidement 327 instances que

Rsat , qui lui méme résoud 219 problémes plus efficace-  so00

ment que son son Opposeé.
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A notée que les performances Bsat et Rsat +SD
sont inférieures & celles dd ni sat et M ni sat +SD.
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Comme pour les instances crafted sur cette catégorie FiG. 3 — Crafted problemsRsat vsRsat +SD

de probléemes, le temps limite est fixé a 3 heures aussi.

La table 1 détaille les résultats sur les problémes SAT in-

dustriels issus des deux compétitions SAT'2007 et Sat-

Race’2008. La premiére colonne représente les familles

d’'instances. La seconde (#inst.) indique le nombre total

des instances contenu dans chaque famille. Les colonnes
suivantes indiquent les résulats respectives fRamt ,

Rsat +SD, M ni sat et M ni sat +SD. Dans chacune

de ces colonnes, le premier nombre représente le nombre
d’instances résolues et le nombre entre parentheses endiqu
le nombre d’instances résolues plus rapidement que son
opposé. La derniére ligne de la table indique le nombre

total de chaque colonne. On peut voir gegat +SD et



M ni sat +SD est généralement plus rapide et résolvenies résolvantes intermédiaires générées et des clauses co-
plus de problemes gugsat etM ni sat respectivement. dées dans le graphe d’implications est testée dans le but de
La table 2, représente un focus sur quelques familles ites simplifier en vérifiant une condition suffisante. Il est a
distrielles, les améliorations sont relativement impatida noter que comme notre technique de subsumption repose
Si on considere la famille vmpc, on peut voir que notresur les clauses utilisées dans la dérivation de la clause as-

simplication dynamique permet d’avoir un gain d’un ordresertive, elle tend a simplifier la partie de formule idendfié
de magnitude aveBsat +SD (instances 24 et 25). Sur la comme étant importante par la stratégie de recherche basée
méme famille, sur les 9 instances résoluesReat +SD  sur 'activité.
et Rsat, Rsat +SD est meilleure 8 fois. De sont c6té Les résultats expérimentaux montrent que l'intégration
M ni sat +SDest meilleur 5 fois sur 7. de notre méthode au sein de deux solveMrai sat et
Globalement, nos expérimentations nous ont permis dgsat issus de I'état de I'art de SAT bénéficie particulie-
démontrer deux choses. Premiérement, notre technique re@nent aux problémes crafted et permet des améliorations
dégrade pas mais au contraite améliore souvent les perfeignificatives sur plusieurs familles industrielles.
mances des solveurs DPLL sur les problémes indistriels. Comme travaux futures, nous envisageons d'étendre
Second, Elle améliore I'applicabilité de ces algorithmes s notre approche en visant une subsumption plus exhaustive
des classes de problemes qui sont faites pour étre difficilées clauses. Une autre voie de recherche consiste a exploi-
pour eux. Vu que I'implémentation de notre algorithme ester ce cadre de subsumption pour affiner I'heuristique de
aussi simple, nous pensons que de maniére globale, elle oftoix de variable. En effet, a chaque fois qu’un littéral est
sprésente une contribution intéréssante dans une reeherétiminé, cela signifie qu’on s’est trompé de clause conflit et
de robustesse des solveurs DPLL modernes. que le graphe d’'implication doit changer en conséquence
et du méme coup I'ensemble des variables a pondérer par

5 Travaux précédents I'heuristique.

Dans Darras et al. [5], les auteurs proposent un prdRéférences
traitement basé sur la propagation unitaire pour la dé-
duction des sous-clauses. En considérant le graphe d’imfl] Roberto J. Bayardo, Jr. and Robert C. Schrag. Using
plications générée par le processus de la propagation de CSP look-back techniques to solve real-world SAT
contraintes comme un arbre de résolution, I'approche pro-  instances. IrProceedings of the Fourteenth Natio-
posée déduit des sous-clauses a partir des clauses cgiginal ~ nal Conference on Atrtificial Intelligence (AAAI'97)
de la formule. Cependant, 'approche dynamigue proposée pages 203-208, 1997.

par les auteurs est colteuse en temps. L'évaluation expg2] Paul Beame, Henry A. Kautz, and Ashish Sabharwal.
rimentale est donnée seulement en terme de nombre de ynderstanding the power of clause learning. In Georg

nceuds. Gottlob and Toby Walsh, editorslCAl, pages 1194—

Dans [16], un algorithme pour maintenir la base de 1201. Morgan Kaufmann, 2003.
clquses fermée par s_ubsumptlon est presentee; Elle deteiﬁ A Biere and N. Eén.
efficacement et applique la subsumption lorsqu’une claus
est ajoutée. En plus, I'algorithme compacte avidement la
base des clauses en appliquant récursivement la résolution
dans le but de réduire la taille de la base.

"Minimisation de la clause conflit" est introduite dans
Minisat 1.14 [7]. Elle est aussi implémentée dans PicosATl4] R - X
[4]. Elle élimine les littéraux des clauses apprises en ef-  fability, Boolean Modeling and Computation (JSAT)
fectuant la résolution de facon récursive avec les clauses 4(1) :75-97, 2008.
du graphe d’'implications. Remarquons que dans les ex{5] S. Darras, G. Dequen, L. Devendeville, B. Mazure,
périmentations effectuées les solveurs de base utilisées R. Ostrowski, and L. Sais. Using Boolean constraint
M ni sat etRsat implémentent déja cette technique. propagation for sub-clauses deduction. Mmo-
ceedings of the Eleventh International Conference
on Principles and Practice of Constraint Program-
ming(CP’05) pages 757-761, 2005.

Ce travail présente une nouvelle technique de subsumpf] M. Davis, G. Logemann, and D. W. Loveland. A ma-
tion des formules booléennes sous forme CNF. Il utilise de  chine program for theorem-provingommunications
facon originale 'apprentissage pour réduire les clausies o of the ACM 5(7) :394-397, 1962.
ginales ou apprises. A chaque conflit et durant le processuf’] N. Een and N. Sérensson. Minisat - a sat solver with
de dérivation de la clause assertive, la subsumption entre conflict-clause minimization. I#®roceedings of the

Effective preprocessing in
sat through variable and clause elimination. In
Proceedings of the Eighth International Conference
on Theory and Applications of Satisfiability Testing
(SAT’05) 2005.

Armin Biere. Picosat essentialsJournal on Satis-
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(8]

9]

[10]

[11]

[12]

[13]

families || #inst. | Rsat Rsat +SD || M ni sat | M ni sat +SD
IBM_* 53 15(7) 17(10) 15(10) 15(7)
APro_* 16 12(7) 12(5) 14(6) 13(8)
mizh_* 10 10(7) 10(3) 10(5) 10(5)
Partial_* || 20 6(2) 7(5) 1(0) 2(2)
total_* 20 13(6) 13(@) 10(5) 9(6)
dated_* || 20 15(6) 16(10) 14(10) 13(4)
braun_* || 7 4(1) 4(3) 5(2) 5@)
velev_* 10 2(0) 2(2) 2(2) 1(0)
sort_* 5 2(2) 2(0) 2(0) 2(2)
manol_* || 10 8(3) 8(5) 8(5) 9(4)
vmpc_* 10 9(1) 9(8) 6(2) 7(5)
clause_* || 5 3@ 3(2) 3(0) 313
cube_* 4 4(2) 4(2) 4(2) 4(3)
gold_* 4 2(2) 2 (0) 2(0) 2(2)
safe_* 4 2(0) 2(2) 1(0) 1(1)
simon_* || 5 5@ 5(@) 5@1) 5(2)
block_* 2 2(2) 2(0) 2(0) 2(2)
dspam_*|| 10 10(5) 10(5) 10(5) 10(5)
schup_* || 3 3(2) 3(2) 32 3(2)
post_* 10 8(3) 8(5) 5(3) 6(3)
ibm_* 20 20(6) 20(14) 19(6) 19(13
| Total || 248 | 155(70)| 15990) || 141(67) | 14181 |

TAB. 1 — Problémes industriels
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| instances | Rsat | Rsat+SD| Mnisat || Mnisat+SD |
vmpc_33 5540 1562 - -
vmpc_29 2598 1302 - 1252
vmpc_30 366 105 3111 2039
vmpc_27 593 327 1159 637
vmpc_31 - - - -
vmpc_25 39 1 830 318
vmpc_26 182 69 1239 1235
vmpc_34 3366 944 - -
vmpc_24 43 8 82 210
vmpc_28 173 488 3859 5478
partial-5-11-s 931 176 - 2498
partial-5-13-s 503 71 3248.38 669
partial-5-15-s 737.064| 825 - -
partial-10-11-s 1242 875 - -
partial-5-19-s 1134 498 - -
partial-5-17-s 7437.82| 10610 - -
partial-10-13-s - 3237 - -
ibm-2002-04r-k80 90 33 113 152
ibm-2002-11r1-k45 67 29 102 65
ibm-2002-18r-k90 265 157 1044 769
ibm-2002-20r-k75 36 185 2112 668
ibm-2002-22r-k60 738 691 5480 3434
ibm-2002-22r-k75 363 349 1109 688
ibm-2002-22r-k80 285 298 894 642
ibm-2002-23r-k90 1477 965 7127 2670
ibm-2002-24r3-k100 || 273 256 133 249
ibm-2002-25r-k10 3104 3118 2877 3172
ibm-2002-29r-k75 353 248 272 1107
ibm-2002-30r-k85 3853 592 - -
ibm-2002-31_1r3-k30/| 1203 652 1150 998
ibm-2004-01-k90 114 30 251 726
ibm-2004-1_11-k80 || 394 222 559 329
ibm-2004-23-k100 326 687 3444 2743
ibm-2004-23-k80 465 563 2060 1584
ibm-2004-29-k25 290 210 1061 1017
ibm-2004-29-k55 533 16 558 124
ibm-2004-3_02_3-k95 1 2 1 2

TAB. 2 — Zoom sur quelques familles industrielles



