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[序：分布式 Snapshot 算法，又称为 Chandy-Lamport 算法。分布式 snapshot

的难点在于在没有全局时钟及全局观察者的情况下，各个节点各自异步记录的状

态很可能是不一致的。本文描述了一种用于记录异步分布式系统的一致性全局状

态的算法。分布式 snapshot 对于解决分布式系统中的一些基本问题具有重要意

义，比如它可以用来进行死锁检测、系统终止检测或者是用来验证某些全局性的

stable	property是否成立。同时 Chandy和 Lamport提出的算法也非常优雅和简

单，这也是它之所以这么成功的原因。	

	

Chandy-Lamport 算法流程实际上很简单，而本文真正的难点在于如何证明通过

这个算法记录的全局状态是有效的，因为通过该算法记录的这个状态可能在系统

实际的执行过程中根本就没有出现。本文第一次清晰定义了在分布式系统中何谓

一致性的全局状态，一致性的全局状态是我们观察异步分布式系统的重要基石。

后续提出的很多重要概念比如 vector	 clock、执行过程的同构性、全局性的断言

检测、concurrent	common	knowledge等都是基于一致性的全局状态。	

	

另外关于该算法的一个最新应用是 Flink中的 checkpoint机制。	

]	

1.	Stable	Property	

令 y 是关于分布式系统 D 的全局状态 S 的一个断言函数，也就是说 y(S)的值为

true或 false。如果对于 D来说，所有从 S可达的状态 S’，都满足 y(S)为 true可

以推出 y(S’)为 true，那么我们就说断言 y就是系统 D的一个 stable	 property。

换句话说，如果 y是一个 stable	property，那么如果 y(S)在系统 D的某一个时间

点上为 true此后将一直保持为 true。像“计算终止了”、“系统死锁了”、“token	

ring上的 token都消失了”就属于 stable	property。	



	

如果可以确定分布式系统的全局状态，就可以通过这个全局状态进行 stable	

property的检测，比如可以检查系统是否发生了死锁、运算过程是否终止等。	

2.分布式系统模型 	

我们把分布式系统看做是由进程集合和进程间通信的 channel集合组成，可以用

一个有向图来进行表示，图中顶点代表进程，边代表 channel。如下图所示：	

	

2.1	Channel	

我们假设 channel 具有无限大的 buffer、传输中没有错误产生、消息按序发送、

消息可以在 channel 中停留任意长的时间。对于一个 channel 来说，通过该

channel 接受到的消息序列，是通过该 channel 发送的消息序列的子序列。将通

过该通道发送的消息减去已经接受到的消息后，剩余未被接受的消息序列就是该

Channel对应的状态。	

2.2	Process	

进程可以通过一组状态集合、一个初始状态(来自于状态集合)和一组事件集合进

行定义。	

2.3	 事件 	

事件(设为 e)则是进程(设为 p)上的一个原子动作，该动作可能会改变进程自己的



状态，以及与进程相连的最多一个 channel(设为 c)的状态：当沿着 channel	c有

消息从 p发送或者被 p接收时 c的状态就可能会被改变。一个事件定义包含如下

要素：	

(1)事件发生所在的进程 p	 	

(2)事件发生前，进程 p处于的状态 s	

(3)事件发生后，进程 p处于的状态 s’	

(4)被事件改变了状态的 channel	c(如果有的话)	

(5)消息 M，(如果有的话)。如果 c 是从 p 发出，该消息就是沿着 c 向外发送，

如果 c是指向 p，该消息就是沿着 c被 p接收的。	

如上，可以通过一个五元组(p,	 s,	 s’,	M,	 c)定义事件 e，另外如果 e不会改变任何

channel的状态的话，M和 c就都是 null。	

2.4	 分布式系统的全局状态 	

分布式系统全局状态可以看做是由进程和 channel的状态组成的集合。在初始的

全局状态中，所有进程都处于各自的初始状态，所有 channel的状态都是空的消

息序列。事件的发生可能会改变全局状态。令事件 e=<	p,	s,	s’,	M,	c>，e能够发生

在全局状态 S当且仅当：	

(1) 进程 p在全局状态 S中的状态为 s	

(2) 如果 c是指向 p的 channel，那么 c在 S中的状态是一个以 M为首的消息序

列	

定义一个 next函数，next(S,	 e)代表全局状态 S在发生事件 e后处于的状态。首

先只有当 e能够发生在全局状态 S的情况下 next(S,	 e)的值才有意义，在这种情

况下，next(S,	e)的值除下面几点外与 S完全一样：	

(1) p在 next(S,	e)中的状态为 s’	

(2) 如果 c是一个指向 p的 channel，c在 next(S,	e)中的状态就是 c在 S中的状态

去掉队首的 M	

(3) 如果 c是从 p发出的 channel，c在 next(S,	e)中的状态就是 c在 S中的状态再

在队尾加上 M	

	

令 seq=(ei,	0	=<	i	<=	n)，代表分布式系统中的事件序列。我们说一个 seq是系统

的 computation，当且仅当：	

事件 ei可以发生在全局状态 Si，0	=<	i	<=	n，S0代表初始的全局状态；并且	



Si+l = next(Si, ei)  0	=<	i	<=	n.  

	

以一个具有两个进程，两个 channel的“单 token会话系统”为例。如下：	

	

每个进程有两个状态，s0代表进程不持有 token，s1代表持有 token，整个系统

只有一个 token，该 token在两个进程间流转。对应的全局状态及其转换过程如

下：	

	
如上图中，代表了 4个全局状态，我们根据 token的位置把它们简称为：(1)in-p	

(2)in-c	(3)in-q	(4)in-c’。(1)(2)(3)(4)就是一个 computation。	



3.算法 	

3.1	 基本要求 	

全局状态记录算法与底层计算重叠，它与底层计算同时进行但是不会改变底层计

算。该算法可能需要发送消息和需要节点参与计算，但是它们不能干扰底层计算。	

	

以上面的“单 token会话系统”为例，令 c代表从 p到 q的 channel。通过这个

例子我们可以来看下状态记录需要满足的一些基本要求。假设记录进程 p的状态

时系统处于全局状态“in-p”，之后全局状态变成了“in-c”，而进程 q和 channe	

c 和 c’的状态记录就是在“in-c”状态的时候。这些记录的状态，组合成一个全

局状态，但是在这个状态里有两个 token，一个在进程 p 了另一个在 channel	 c

里。但是对于一个“单 token 会话系统”，是不可能从初始只有一个 token 的全

局状态变成具有两个 token的全局状态的。这种不一致的产生，是由于 p的状态

记录是在 p沿着 channel	c发送消息之前，而 c的状态记录是在 p沿着 c发送这

个消息之后。令 n 表示记录 p 的状态之前 p 沿着 c 发送的消息数，令 n’表示记

录 c的状态之前 p沿着 c发送的消息数。我们的例子表明，如果 n<n’，记录的全

局状态可能会出现不一致。	

	

现在考虑另外一种场景，channel	c的状态记录是发生在全局状态“in-p”，而进

程 p、q和 channel	 c’的状态记录是发生在全局状态“in-c”。这样记录下的全局

状态则显示系统中没有 token。这个例子表明如果 c的状态记录是在 p沿着 c发

送消息之前，p的状态记录是在 p沿着 c发送消息之后，即 n>n’的情况下，记录

的全局状态也可能会出现不一致。{!被发送的消息可能在 channel中，也可能到

达了目标进程}	

	

通过上述两个例子，可以看出要得到一个一致的全局状态，需要：n=n’	

	

令 m表示记录进程 q状态之前沿着 c收到的消息数，m’表示记录 channel	c的状

态之前沿着 c收到的消息数，类似地如果要确保是一致的全局状态需要：m=m’。

{!消息被收到，是指消息已经不在 channel，已经到达了目标进程 q}	



	

另外对于每一个状态来说，沿着 channel收到的消息都不会超过沿着 channel发

送的消息数，即：n’	>=	m’。{!	n’和 m’都有同一个观察点，都是从 channel	c的角

度看。分别代表了在一个记录下的全局状态中，记录 channel	c的状态之前，沿

着 channel	 c发送的消息数和收到的消息数。而沿着 channel发送的消息可能已

经被收到，也可能还在 channel中，因此 n’是 m’再加上还在 channel中的消息数}	

	

再根据 n’=n和 m=m’，可以得出 n>=m。{!这里 n>=m，再加上后面的 marker算

法，容易让人产生一个误解：对于同一个 channel连接的两个进程来说，发送者

要一定要比接受者先记录状态，很明显这样是有问题的，因为如果是这样的话，

如果两个进程间有 p->q的 channel，也有 q->p的 channel的话就会产生矛盾。

实际上对于 n>=m这个条件来说，p和 q谁先记录状态都可以，因为消息可能还

在 channel中。实际上接受者先记录状态，反而更容易满足 n>=m，因为发送者

后记录状态，它就可以发送更多的消息，这样发送的消息就更容易大于接收到的，

发送者记录的状态与接受者记录的状态再加上停留在 channel 中的状态就组成

了一个一致的状态}	

	

要求 n>=m，实际是因为 p和 q是各自分别自己记录状态的，无法确保是二者是

在同一时刻进行记录的，而通过 n>=m 确保了 p 和 q 记录状态时，只是差了

channel中的消息，只要把 q记录的状态再加上 channel中的消息，就等价于它

们两个同一时刻记录的状态。因此 channel	c需要记录的状态，实际上就是进

程 p记录状态之前沿 channe	c发出的但是进程 q记录状态之前还没收到的

消息序列。也就是说如果 n’=m’，这个序列就是空的，如果 n’>m’，这个序列就

是 p沿着 c发出的第 m’+1…直到第 n’个消息。为了找到这中间在 channel	c中滞

留的消息序列。我们可以让进程 p 发送一个特殊的消息(称之为 marker)，在进

程 p发送第 n个消息之后发送它，并且保证在发送这个 marker之前不会再发送

其他消息，而 maker本身不影响底层计算。这样 channel	c的状态，就是进程 q

记录了自己的状态之后直到收到 marker之前收到的那些消息序列组成。为了保

证 n>=m 成立，进程 q 在收到 maker 的时候，如果它还没有记录自己的状态，

就必须要记录自己的状态，因为此时进程 q 收到的消息数已经等于进程 p 记录

状态之前发送的消息数了，再不记录将 m 将大于 n 了{!如果在后面才去记录 q

的状态，就会出现 q的状态比 p超前，而 p的状态变化是无法用 channel	c上的

消息来进行状态补偿的}	



3.2	 具体算法 	

3.2.1针对进程 p的 maker发送规则 	

对于所有以 p为源节点的 channel	 c，在 p记录了自己的状态之后，发送其他消

息之前，沿着 c发送一个 marker消息。	

3.2.2	 针对进程 q的 maker接收规则 	

在收到一个沿着 channel	c的maker之后，如果 q还没有记录自己的状态，那么：	

	 q记录它自己的状态；	

	 q把 c的状态记录为空序列。	

否则：	

	 q记录 c的状态，此时 c的状态由 q记录自己的状态之后到收到 maker之间

的消息序列组成。	

3.3.3	 算法的终止性 	

maker收发规则保证了如果每个 channel上都收到了 maker，那么所有进程将会

记录下它自己以及它的所有 incoming-channel 的状态。为了保证全局状态记录

算法会在有限时间内终止，每个进程必须要保证：	

(1) maker不会一直停留在进程的 input	channel中	

(2) 进程自身状态的记录必须在有限时间内完成	

	

如果进程 p记录了自己的状态，同时有一个 channel	c是从 p到 q的，那么 q将

会在有限时间内记录自己的状态。因为 p将会沿着 channel	 c发送 maker，而 q

会在有限时间内收到它(根据上面的条件 1：maker 不会一直停留在 q 的 input	

channel中)。通过归纳法可以得出，对于进程 p可以通过某个 path到达的那些

进程来说，它们都可以在有限时间内记录下自己的状态。特别地，如果进程和

channel的有向图是强连通的，那么只要有一个进程记录它自己的状态，那么最

终所有进程都会记录下自己的状态。	

	



{!上面的算法天然地可以处理图中有环的情况，具体可以通过下面 4中的例子对

这种有环图怎么进行 snapshot 记录有一个更直观的感受。在有环图中，节点的

状态也是只会记录一次，同一个节点可能会收到不同的 channel发来的marker，

节点本身的状态只会记录一次，通过 channel的状态来对两边节点状态的差异进

行补偿即可。比如 p->q->p的情况，p先记录状态，然后发送 maker到 q，q记

录状态，之后 q再发送 maker到 p，此时 p已经记录过状态了，p不需要重新记

录一个状态，只要把 p上次记录状态之后到收到 q发送的 maker之前，从 q收

到的那些消息作为 q->p这个 channel的状态记录即可。	

	

	

}	

4.	 全局状态的有效性证明 	

首先通过一个例子，来加深下对于上述算法和通过上述算法得到的全局状态的理

解。由进程和 channel组成的有向图如下：	

	

同时具有以下图中描述的状态转换规则和过程：	



	
假设进程 p 的状态记录时系统处于全局状态 S0，此时进程 p 处于状态 A。在 p

记录完自己的状态后，沿着 channel	 c 发送了一个 marker。现在假设在 maker

还在 c中的时候，系统进入了全局状态 S1，然后是 S2，然后是 S3，在 S3的时

候，maker被 q所接收。在收到该 marker后，进程 q记录下了自己的状态，此

时它的状态是 D，同时记录下 channel	c的状态为空消息序列。在 q记录完自己

的状态后，沿着 channel	c’发送了一个 maker消息。在收到该 maker消息后，进

程 p记录下了 channel	c’的状态为包含一个消息 M’{!因为自 p记录自己的状态开

始到沿着 c’收到 maker为止，它沿着 c’只收到了一个消息 M’}。令上述过程记录

下的全局状态为 S*，S*的具体内容如下图所示：	



	

该记录算法开始时系统处于状态 S0，结束时系统处于状态 S3。但是我们观察记

录下的全局状态 S*，却会发现该状态与整个执行过程中的 S0、S1、S2 和 S3 均

不相同。如果该算法记录的是一个系统运行中从来没有发生过的全局状态，这还

有什么意义呢？通过如下的证明可以回答这个问题。	

	

令 seq=(ei,	 i>=0)表示一个分布式 computation，同时令 Si代表 seq中的事件 ei

发生之前那一刻的系统全局状态。假设上面的 snapshot 记录算法开始运行时系

统处于状态 Sι，结束系统处于于全局状态 SΦ，0=<ι<=Φ。换句话说，该算

法的初始化是在事件 eι-1(ifι>0)之后 ei 之前，结束是在事件 eΦ-1(ifΦ>0)之

后，eΦ之前。正如我们在上面的例子看到的，记录下的系统全局状态 S*可能与

所有的全局状态 Sk,ι=<k<=Φ。但是我们可以证明如下命题：	

(1)全局状态 S*从 Sι可达，并且	

(2)全局状态 SΦ从 S*可达	

	

具体来说，我们可以证明存在一个满足如下条件的 computation	seq’：	

(1) seq’是 seq 的一个排列{!事件集合相同只是事件发生的先后顺序不同}，S

ι,S*,SΦ是在 seq’里面真实发生的全局状态，	

(2) Sι=S*或者 Sι发生在 S*之前，并且	

(3) SΦ=S*或者 SΦ发生在 S*之后	

	

定理 1.存在一个 computation	seq’，满足如下条件：	

(1) 对于所有的 i，在 i<ι或 i>=Φ时，ei’=ei，并且	

(2) 子序列(ei’,ι=<	i	<Φ)是子序列的一个排列(ei,ι=<	i	<Φ)，并且	

(3) 对于所有的 i，在 i<ι或 i>=Φ时，Si’=S，并且	

(4) 存在某一个 k值，ι=<k	<=Φ，满足 S*=Sk’	

	

证明：对于 seq中的事件 ei我们称之为“prerecording”事件，当且仅当在 seq



中它是发生在进程 p并且进程 p的状态记录是在 ei之前。当且仅当它不是一个

“prerecording”事件时—即在 seq中它是发生在进程 p但是进程 p的状态记录

在该事件之后，我们称之为“postrecording”事件。根据这个定义，对于所有 i<

ι的事件 ei，都属于“prerecording”事件，而所有的 i>=Φ事件 ei 都属于

“postrecording”事件。对于ι<j<Φ的那些事件 ej，可能存在 ej-1 是

“postrecording”事件而 ej是“prerecording”事件的情况{!也就是说在序列中，

“postrecording”事件排在了“prerecording”事件前面}。对于这种情况来说，

ej 和 ej-1 肯定是发生在不同的进程{!如果是同一个进程的话，postrecording 事

件肯定发生在 prerecording	之后，不可能出现 postrecording在前的情况}。	

	

整个证明分两大步，第一步先说明对于事件发生序列 seq来说，可以通过调整事

件的排序，让所有的“postrecording”事件在“prerecording”事件前面；第二

步，则是证明 S*这个全局状态就是在“postrecording”事件和“prerecording”

事件中间分界点上的系统全局状态。	

	

现在假设在 seq中，有一个“postrecording”事件 ej-1在“prerecording”事件

ej 之前。可以证明将 ej-1 和 ej 互换之后的序列仍然是一个 computation。如前

所述，事件 ej-1和 ej发生在不同进程上，设 ej-1发生在进程 p，ej发生在进程

q。那么肯定不存在这样一个消息：该消息是在 ej-1发出在 ej被接收。原因有两

点(1)如果消息是在事件 ej-1发生时沿着 channel	c发出，那么肯定在该消息之前

有一个 marker 沿着 c 被发出{!因为 ej-1“postrecording”事件，在它之前进程

已经记录下了自己的状态，根据我们的算法，在进程记录下状态之后发送任何其

他消息之前要先发一个 marker}	 (2)如果在 ej发生时，该消息沿着 channel	 c被

收到了，那么maker肯定在事件ej发生前就被收到了(因为消息通道是FIFO的)，

在这种情况下(根据 maker接收规则)，ej也应该是“postrecording”事件。	

	

进程 q 的状态不会被事件 ej-1 改变，因为 ej-1 发生在另一个进程 p。如果在事

件 ej 中，进程 q 沿着 channel	 c 收到了一个消息 M，那么该消息肯定是在事件

ej-1发生之前就被发送了的，因为前面我们已经证明了在“postrecording”事件

ej-1 中被发送的消息不可能在“prerecording”事件 ej 中被接收。因此事件 ej

可以发生在全局状态 Sj-1，即事件 ej-1发生之前那一刻。{!回忆下事件定义的几

个要素，包含改变进程状态或者收发消息，我们可以看到因为 ej-1 没有改变进

程 q的状态，因此 ej发生在 ej-1之前，对应 ej来说，它看到的进程 q的状态是



不变的，对于接收的消息来说，因为 ej-1不会发出在 ej接收的消息，因此把 ej

放前面从消息接收这一层面也是没有问题的。另外因为我们本身观察到了 ej 发

生在 ej-1之后，因此是不可能有一个消息是在 ej发出然后被 ej-1接收的，因此

从消息发送这一层面看也没有问题}	

	

进程 p的状态不会被事件 ej的发生改变，因此 ej-1可以发生在 ej之后。因此事

件序列 e1,e2…ej-2,ej,ej-1是一个 computation。同时通过上面的结论，容易得出

事件序列 e1,e2…ej-2,ej-1,ej之后系统的全局状态与 e1,e2…ej-2,ej,ej-1之后达到的

系统全局状态是相同的。	

{!上面这个过程实际上与Lamport	Logical	Clock及Vector	Clock具有很大的联系。

实际上，上面的事件 ej 和 ej-1 可以互换就是因为它们之间没有 happen	 before

关系，而上面的证明实际上也是在说这件事情。而 seq可以看做是我们为事件分

配 logical	 clock后根据这个 clock记录下的一个事件发生顺序，虽然记录下的顺

序是这样的，但是实际上有些事件是并行的，没有 happen	before关系，对于这

些事件来说它们的发生顺序实际上本身是没有定义的。而通过 maker 机制则确

保了上述 ej和 ej-1是没有 happen	before关系的，而这一点与 vector	clock可以

表明事件没有 happen	before关系的功能类似}	

	

令 seq*代表 seq 中 ej 与 ej-1 互换后的事件序列，seq*也是一个 computation。

令 Si*代表 seq*中第 i个事件 e发生之前那一刻的全局状态。根据上面的结论可

以得出对于所有的 i，除了 i=j的情况外，均满足 Si*=Si。	

	

通过不断的对 seq中相邻的“postrecording”事件在“prerecording”事件之前

的情况进行 swap。我们可以把所有的“prerecording”事件调整到“postrecording”

事件之前。{!我们可以通过归纳法进行证明，首先对于 1 个事件的情况满足

prerecording 事件在前的条件，如果是 2 个事件，如果不满足直接 swap 即可，

现在我们假设前 i个事件已经满足 prerecording在前，来看第 i+1个事件，如果

它是个 postrecording事件，那么也满足，如果是个 prerecording实际，那么就

把它与第 i个事件交换，如果第 i-1个事件还是 postrecording事件，继续交换，

直到遇到 prerecording事件或者到头，最终前 i+1个事件也会变成 prerecording

在前，重复执行这个过程，最终所有的事件就会变成 prerecording在前}	

	

下面我们来完成证明的第二步：S*这个全局状态就是在“postrecording”事件和



“prerecording”事件中间分界点上的系统全局状态。为了证明这一点，我们需

要展示如下两点成立：	

(1) S*中每个进程 p 的状态与所有“prerecording”事件发生之后的进程 p 状态

一致	

(2) S*中每个 channel	c的状态就是所有“prerecording”事件沿着 c发出的消息

序列-所有“prerecording”事件沿着 c收到的消息序列	

第(1)点很明显因为两种情况下，进程 p上发生的所有事件及发生顺序是一样的。

对于第(2)点，假设 channel	c是从进程 p到进程 q，那么在 S*中记录下的 channel	

c的状态就是由进程 q记录下自己的状态之后，到收到一个沿着 c的 maker之前

收到的消息序列组成。而进程 p在发送 marker之前沿着 c发送的消息序列就是

所有“prerecording”事件沿着 c 发出的消息，因此(2)得证{!根据前面的算法

描述，channel	c记录的状态，实际上就是进程 p记录状态之前沿 channe	c

发出的但是进程 q 记录状态之前还没收到的消息序列，也就是说是进程 p

记录状态之前沿 channe	 c 发出的消息序列-进程 q 记录状态之前已经收到

的消息序列。而进程 p记录状态之前沿 channe	c发出的消息序列就是所有

“prerecording”事件沿着 c 发出的消息，进程 q 记录状态之前已经收到

的消息序列所有“prerecording”事件沿着 c收到的消息序列}。	

	

为了更直观的理解这个过程，我们重新回到本节开头即上面图 7的例子中。在这

个例子中有如下三个事件：	

e0：p发送消息 M，状态变成 B	(这是一个 postrecording事件)	

e1：q发送消息 M’，状态变成 D	(这是一个 prerecording事件)	

e2：p收到了消息 M’，然后状态变成了 A	(这是一个 postrecording事件)	

	

可以看到 e0和 e1就属于相邻的 postrecording在前 prerecording在后的两个事

件，我们将它们进行交换得到如下新的事件序列：	

e0’：q发送消息 M’，状态变成 D	(这是一个 prerecording事件)	

e1’：p发送消息 M，状态变成 B	(这是一个 postrecording事件)	

e2’：p收到了消息 M’，然后状态变成了 A	(这是一个 postrecording事件)	

现在的 seq’就是所有的prerecording事件在前postrecording事件在后的情况了。

而我们记录下的那个全局状态，就是在 e0’之后的系统状态。	

{!从这个例子里面，我们可以看到e0和e1两个事件，它们就是没有happen	before

关系的：首先它们是不同进程上的事件，其次这两个事件发生的间隔之间没有一



个消息从 p到 q。它们交换后也是一个 computation。而反观 e0和 e2，e1和 e2

一个属于同一个进程上的事件，一个属于存在消息收发关系的事件，是不能像

e0和 e1那样进行替换的。	

	

更直观的理解下就是 e0和 e1这两个事件本身是并行的，无 happen	before关系

的，只不过观察到的好像是 e0先发生了，但是我们可以想象一下就算是 e1先发

生，系统的后续状态也是一样的，也是一个合法的执行过程。而且因为两个事件

本身就是并行的，到底是谁先发生的，实际上对于分布式系统实际上也很难测量。

从 logical	clock的角度来看，对于没有 happen	before关系的事件来说，如果我

们变换下进程 id 大小，它们在最终的全局事件里面的顺序本身就是可能不一样

的。更极端的想象一下，如果系统中所有的节点都是独立的，相互之间没有消息

通道，所有的事件都是节点内部的事件，不同节点间的事件都没有 happen	before

关系，那么只要把每个节点自己的状态记录下来，就是一个一致的全局状态}	

5.Stability检测 	

现在我们看下怎么解决第 1 节里描述的 stability 检测问题。我们之所以研究

stability 检测问题，是因为它为很多实际问题(比如死锁检测)提供了通用的解决

范式。关于 stability检测算法的定义如下：	

Input：一个 stable	property	y	

Output：具有如下属性的一个 bool值 definite：	

	 (y(Sι)->definite)	并且	 (definite->y(SΦ))	

	 其中，Sι和 SΦ分别代表算法开始和结束时的系统全局状态。“->”则代表

逻辑蕴含关系{!A->B，意味着如果 A 为 true，则 B 也一定为 true。但是如果 A

为 false，B可以为 true也可以为 false}。	

	

根据“->”，如果definite为 true，可以确定 y(SΦ)也为 true，意味着 stable	property

在算法结束时成立。但是 definite为 false，意味着 y(Sι)肯定不为 true，也就是

说在算法开始时，stable	property肯定不成立。可以看出，definite为 true可以

告诉我们算法结束时的系统状态，而 definite 为 false 可以告诉我们的是算法开

始时的系统状态信息。需要特别强调的是，definite为 false并不意味着在算法结

束时 stable	property也不成立。	



	

stability检测问题的解决方案如下：	

	

	

	

	

	

该算法的正确性，源自如下事实：	

(1) S*从 Sι可达 

(2) SΦ从 S*可达，(这两条根据定理 1可以得出)	

(3) 如果 S’从 S可达，y(S)->y(S’)	(根据 stable	property的定义可以得出)	

{!综合上面这三条就可以得出 y(Sι)->y(S*)及 y(S*)->	y(SΦ)，又definite=y(S*)，

替换后即可得到 y(Sι)->	definite及 definite->	y(SΦ)}	

begin	

record	a	global	state	S*;	

definite	:=	y(S*)	

end.	


