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摘  要: TSO-to-TSO可线性化、TSO-to-SC可线性化和TSO可线性化是Total Store Order (TSO)内存模型下可线性

化的 3 个变种. 提出了 k-限界 TSO-to-TSO 可线性化和 k-限界 TSO 可线性化, 考察了 k-限界 TSO-to-TSO 可线性

化、k-限界 TSO-to-SC 可线性化和 k-限界 TSO 可线性化的验证问题. 它们分别是这 3 种可线性化的限界版本, 都
使用 k-扩展历史, 这样的扩展历史对应的执行有着限界数目(不超过 k 个)的函数调用、函数返回、调用刷出和返

回刷出动作. k-扩展历史对应执行中的写动作数目是不限界的, 进而执行中使用的存储缓冲区的大小也是不限界

的, 对应的操作语义是无穷状态迁移系统, 所以 3 个限界版本可线性化的验证问题是不平凡的. 将定义在并发数

据结构与顺序规约之间的 k-限界 TSO-to-TSO 可线性化、k-限界 TSO-to-SC 可线性化和 k-限界 TSO 可线性化的验

证问题归约到 k-扩展历史集合之间的 TSO-to-TSO 可线性化问题, 从而以统一的方式验证了 TSO 内存模型下可线

性化的 3 个限界版本. 验证方法的关键步骤是判定一个并发数据结构是否有一个特定的 k-扩展历史. 证明了这个

问题是可判定的, 证明方法是将这一问题归约为已知可判定的易失通道机器的控制状态可达问题. 本质上, 这一

归约将每一个函数调用或函数返回动作转化为写、刷出或 cas (compare-and-swap)动作. 在 TSO-to-TSO 可线性化

的定义中, 一个函数调用或函数返回动作会同时影响存储缓冲区和控制状态. 为了模拟函数调用或函数返回动作

对存储缓冲区的影响, 在每个函数调用或函数返回动作之后立刻执行一个特定的写动作. 这个写动作及其对应的

刷出动作模拟了函数调用或函数返回动作对存储缓冲区的影响. 引入观察者进程, 为每个函数调用或函数返回动

作“绑定”一个观察者进程的 cas 动作, 以这种方式模拟了函数调用或函数返回动作对控制状态的影响. 因此证明

了 TSO内存模型下可线性化的这 3个限界版本都是可判定的, 进而证明了在 TSO内存模型下判定可线性化的这 3 
个限界版本的复杂度都在递归函数的 Fast-Growing 层级 ωω

F 中. 通过证明已知对应复杂度的单通道简单通道机器 

的可达问题和 TSO 内存模型下可线性化的 3 个限界版本可以互相归约得到这个结论. 
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Abstract: TSO-to-TSO linearizability, TSO-to-SC linearizability, and TSO linearizability are three typical variants of linearizability on 
the total store order (TSO) memory model. This study proposes k-bounded TSO-to-TSO linearizability and k-bounded TSO linearizability, 
and investigates the verification problems of k-bounded TSO-to-TSO linearizability, k-bounded TSO-to-SC linearizability, and k-bounded 
TSO linearizability that are bounded versions of the above variants of linearizability, defined on k-extended histories. Although the 
corresponding executions of k-extended histories contain a bounded number (less or equal than k) of call, return, flushCall and 
flushReturn actions, the verification problems of these three bounded versions of linearizability are non-trivial since the corresponding 
executions of k-extended histories may still contain an unbounded number of write actions and use store buffers with an unbounded 
capacity, which makes their operational semantics built upon infinite state transition systems. The k-bounded TSO-to-TSO linearizability 
problem, k-bounded TSO-to-SC linearizability problem, and k-bounded TSO linearizability problem between concurrent data structures 
and their sequential specifications are reduced into TSO-to-TSO linearizability problem between sets of k-extended histories, which 
provides a uniform framework for verifying the three bounded versions of linearizability on the TSO memory model. The key point of the 
proposed approach is to check if a concurrent data structure contains a specific k-extended history. It is proved that this problem is 
decidable by reducing it into the control state reachability problem of lossy channel machines, which is known decidable. This reduction 
essentially requires call and return actions to be transformed into write, flush or cas (compare-and-swap) actions. In the definition of 
TSO-to-TSO linearizability, a call or return action taken by a process changes the store buffer and the control state of the process at the 
same time. A specific write action is added immediately after each call or return action; thus, the influence on store buffers is mimicked by 
these specific write actions and their corresponding flush actions. To mimic the influence on control states, an observer process and bind 
specific cas actions of the observer process are introduced to each call or return actions. In this way, three bounded versions of 
linearizability are decidable on the TSO memory model are proved. Three bounded versions of linearizability on the TSO memory model 
are at level 

ωω
F  are further proved in the fast-growing hierarchy of recursive functions. This is proved by stating that the reachability 

problem of single-channel basic lossy channel machines, which is known in such complexity class, can be reduced into the three bounded 
versions of linearizability problems on the TSO memory model, while the latter problem can also be reduced into the former problem. 
Key words: concurrent data structures; linearizability; TSO memory model; decidability; lossy channel machines 

1   引  论 

高效实现的并发数据结构能够充分利用多核系统的潜力, 提升并发程序的性能. 并发数据结构的抽象行

为往往以顺序规约的形式给出, 正确性条件定义了并发数据结构是否符合顺序规约. 并发数据结构领域实际

的正确性条件是可线性化(linearizability)[1]. 如果一个并发数据结构中的每个函数的执行都等效于在其调用和

返回期间的某个时间点的瞬时执行, 那么该并发数据结构满足可线性化. 
已有的可线性化验证的研究大部分假定使用顺序一致性(sequential consistency, SC)内存模型[2]. 在 SC 内

存模型下, 并发程序的执行效果等同于所有进程对内存的访问以某种串行序交织进行, 这个串行序保留了每

个进程访问内存动作的序关系, 并且所有对内存的写动作会立即被全局所见. 然而, 当代的多核处理器(如
x86/TSO[3], POWER[4]和 ARM[5])和编程语言(如 C/C++[6]和 Java[7])并不遵循 SC 内存模型, 而是遵循松弛内存

模型(relaxed memory model). 为了提升性能, 松弛内存模型相比 SC 内存模型允许更多的行为. 以 TSO(total 
store order)内存模型[3]为例, 它为每个处理器关联了一个先入先出的存储缓冲区(store buffer), 使得进程对内

存的写动作不再立即被全局所见. 尽管在每个实现 TSO 内存模型的多处理器系统中存储缓冲区的大小是固定

的, 为了描述 TSO 内存模型下任意并发数据结构的实现, 文献中提出的 TSO 内存模型[8−11]往往为每个处理器

关联一个大小不限界的先入先出存储缓冲区; 否则, 使用固定大小存储缓冲区的 TSO 内存模型总是无法建模

需要更大存储缓冲区的 TSO 内存模型实现. 在 TSO 内存模型中, 在执行写动作时, 处理器将待更改的内存单
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元及其新值先放入对应的存储缓冲区中, 然后在将来某个不确定时刻将缓存的写动作从存储缓冲区中刷出

(flush), 并修改对应的内存单元. 
之前的文献已经提出了若干可线性化在松弛内存模型下的变种, 例如 TSO 内存模型下的 TSO-to-TSO 可

线性化[11]、TSO-to-SC 可线性化[12]和 TSO 可线性化[13]、C++11 内存模型下的两个可线性化变种[14]以及 C11
内存模型下的一个可线性化变种[15]. TSO-to-TSO 可线性化要求当函数调用或函数返回发生时, 进程额外向存

储缓冲区放入一个标记; 当标记离开存储缓冲区时, 会引发调用刷出(flushCall)或返回刷出(flushReturn)动作. 
TSO-to-TSO 可线性化使用扩展历史, 即函数调用、函数返回、调用刷出和返回刷出动作的序列, 来表示并发

数据结构的行为. 扩展历史记录了并发数据结构和客户程序以及存储缓冲区的交互. TSO-to-SC 可线性化只使

用函数调用和函数返回动作的序列来表示并发数据结构的行为; TSO 可线性化本质上只使用函数调用和返回

刷出动作的序列来表示并发数据结构的行为. TSO 内存模型下可线性化的这 3 个变种都可理解为: 在保留特

定动作之间的序的前提下, 一个并发数据结构的行为是否可以变换到另一个并发数据结构或者顺序规约的行

为. 这 3 个变种存在一定的内在联系, TSO-to-SC 可线性化和 TSO 可线性化关注的动作种类是 TSO-to-TSO 可

线性化关注的动作种类的子集, TSO-to-SC 可线性化和 TSO 可线性化定义中需要保持的序也是 TSO-to-TSO 可

线性化定义中需要保持的序的子集. 换句话说, TSO-to-TSO 可线性化在这 3 个变种中是最“难”的. TSO 可线性

化和TSO-to-TSO可线性化也有着显著的区别: 前者定义在并发数据结构和顺序规约之间, 而后者定义在并发

数据结构之间. 
可线性化的验证问题有着固有的困难性. SC 内存模型下的可线性化问题一般是不可判定[10], 而在进程数

目固定时是可判定的[16]. 迄今为止, 松弛内存模型下可线性化的可判定性结果还很少. 我们已经证明了进程

数目固定时, TSO-to-TSO 可线性化仍是不可判定的[17], 而 k-限界 TSO-to-SC 可线性化是可判定的[18]. 然而进

程数目固定时, 限界的 TSO-to-TSO 可线性化和限界的 TSO 可线性化的可判定性仍是未知的. 
本文提出了 k-限界 TSO-to-TSO 可线性化和 k-限界 TSO 可线性化, 它们是 TSO-to-TSO 可线性化和 TSO

可线性化的限界版本, 只考虑限界数目的函数调用、函数返回、调用刷出和返回刷出动作序列. 需要注意的

是 , TSO 内存模型下对可线性化的这 3 个限界版本的验证问题仍然是非平凡的 . 因为读、写、刷出和

cas(compare-and-swap)动作的数目是不限的, 因此使用的存储缓冲区大小是无界的, 这导致对应的操作语义

是无穷状态迁移系统. 
基于 TSO 内存模型下可线性化的 3 个变种间的联系, 为了以统一的方式验证 TSO 内存模型下可线性化

的 3 个限界版本, 我们将 TSO 内存模型下两个并发数据结构是否符合 k-限界 TSO-to-TSO 可线性化和 k-限界

TSO-to-SC 可线性化以及并发数据结构和顺序规约之间是否符合 k-限界 TSO 可线性化的问题归约为验证两个

限界长度扩展历史集合是否满足 TSO-to-TSO 可线性化的问题, 从而以一种统一的方式对 TSO 内存模型下可

线性化的这 3 个限界版本进行验证, 并最终证明了可线性化的 3 个限界版本是可判定的. 
具体来说, 我们将验证两个并发数据结构的 k-限界 TSO-to-TSO 可线性化问题归约为验证两个并发数据

结构的 k-扩展历史集合的 TSO-to-TSO 可线性化问题. 我们称长度不超过 k 的扩展历史为 k-扩展历史. 一个并

发数据结构的 k-扩展历史集合, 是指这个并发数据结构的执行对应的长度不超过 k 的扩展历史的集合. 我们

需要计算 TSO 内存模型下一个并发数据结构的 k-扩展历史集合, 计算方法如下: 假定已经有了一种方法来判

定 TSO 内存模型下一个并发数据结构是否有一条给定的 k-扩展历史, 然后, 由于可能的 k-扩展历史的数目是

有限的, 枚举列出所有可能的 k-扩展历史, 并使用这个方法来判定每一条可能的 k-扩展历史是否属于这个并

发数据结构. 我们将验证两个并发数据结构的 k-限界 TSO-to-SC 可线性化问题归约为两个只包含函数调用和

函数返回动作的限界扩展历史集合的 TSO-to-TSO 可线性化问题. 我们将验证并发数据结构 k-限界 TSO 可线

性化到正则顺序规约这个问题归约为若干个限界长扩展历史集合间的 TSO-to-TSO 可线性化问题. 
两条 k-扩展历史是否符合 TSO-to-TSO 可线性化是可判定的, 判定方法是: 根据 TSO-to-TSO 可线性化的

定义, 枚举它们之间的一一映射函数并判断是否保留了特定动作之间的序. 两个 k-扩展历史集合是否符合

TSO-to-TSO 可线性化也是可判定的, 判定方法为: 对第 1 个集合中的每个扩展历史, 寻找第 2 个集合中是否
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有与其满足 TSO-to-TSO 可线性化关系的扩展历史. 因此, 我们给出了判定 TSO 内存模型下可线性化的 3 个

限界版本的方法. 
在上述验证过程中, 只剩下判定 TSO 内存模型下一个并发数据结构是否有一条给定的 k-扩展历史的方法

未叙述, 现在给出判定方法. 受到文献[8]的启发, 我们希望将并发数据结构是否有一个特定的 k-扩展历史这

个问题归约到易失通道机器(lossy channel machine)的控制状态可达问题, 而后者是可判定的[8]. 然而, 文献[8]
中的归约方法在这里并不适用, 因为它对应的并发系统中只包含内部、读、写和 cas 动作, 而不包含函数调

用和函数返回动作. TSO-to-TSO 可线性化中的一个函数调用或函数返回动作需要同时完成两个任务: 第 1 个

任务是将一个函数调用或函数返回标记插入对应进程的存储缓冲区, 而第 2 个任务是修改对应进程的控制状

态. 证明中的关键步骤是修改内存模型和并发系统的操作语义, 将原本的一个函数调用或函数返回动作转化

为一对写动作和 cas 动作. 修改后的并发系统与原来的并发系统有着相同的扩展历史集合, 而且更易于使用

归约的思想判定其是否有一条给定的 k-扩展历史. 
对一个函数调用或函数返回动作的转化过程如下: 首先引入一个新的内存单元 zf, 并将一个函数调用或

函数返回动作分解为一个“纯粹”的函数调用或函数返回动作和一个对 zf 的写动作. 前者只会修改进程的控制

状态, 而后者写入一个函数调用标记或函数返回标记. 我们修改了并发系统的操作语义, 使得当 zf 的写被刷

出到内存时, 依据这个写的值是函数调用标记还是函数返回标记, 发出一个调用刷出或返回刷出动作. 因此, 
在原 TSO-to-TSO 可线性化定义中的函数调用和函数返回动作的第 1 个任务被对 zf 的写动作和对应的调用刷

出和返回刷出动作所模拟. 
可以使用文献[18]工作中的思想来处理这些“纯粹”的函数调用和函数返回动作. 我们需要每个“纯粹”的

函数调用或函数返回动作都能够立刻被其他进程所见, 为此, 修改操作语义, 为每个函数调用和函数返回动

作“绑定”一个特定的 cas 动作. 具体来说, 引入了一个新的内存单元 zw 和一个额外的“观察者”进程, 后者以非

确定猜测的方式持续地使用 cas 语句更新 zw. 我们修改了内存模型, 使得观察者进程的每一个 cas 动作之后都

立刻伴随一个函数调用或函数返回动作. 通过这些方法, 扩展历史中的函数调用和函数返回动作与 zw 的 cas
动作相对应, 调用刷出和返回刷出动作与 zf 的“刷出”动作相对应. 

对并发数据结构的每一条扩展历史, 在修改后的操作语义中存在着一条有着相同扩展历史的执行, 且后

者最终清空了每个进程的存储缓冲区, 我们称这样的执行为对应扩展历史的标记见证. TSO 内存模型下并发

数据结构有一条特定的扩展历史, 当且仅当在修改后的操作语义上存在这个扩展历史的标记见证. 给定一条 

扩展历史 eh, 我们构造一个易失通道机器 eh
iM 来模拟并发系统对应 eh 的执行中进程 i 的行为. eh

iM 只有一个 

通道, 它既执行进程 i 的程序, 也非确定地猜测其他进程的动作, 并且在执行每个猜测的其他进程的写动作时

也会向通道放入一个数据项. 检测在特定的状态之间是否存在扩展历史 eh 的标记见证问题, 就被归约为易失 

通道机器 1 1,..., eh w
n

eh wM M −
+

− 的乘积上的控制状态可达问题. 易失通道机器 eh w
iM − 是通过将易失通道机器 eh

iM 中

的 cas 迁移转化为写迁移, 再将所有非写迁移转化为内部迁移得到的. 由于 eh w
iM − 保证了通道中不会丢失的数 

据数目有穷, 并且每个写迁移放入通道的数据项包含了整个内存的快照, 所以丢失一些通道内容不会影响可

达, 这使得归约成立. 由于这样的特定状态对数目是有穷的, 能够把检测扩展历史的标记见证问题, 即 TSO
内存模型下特定扩展历史的存在问题, 归约到易失通道机器上的控制状态可达问题. 即判定了 TSO 内存模型

下一个并发数据结构是否有一条给定的 k-扩展历史. 根据之前的讨论, 我们因此证明了 TSO 内存模型下可线

性化的 3 个限界版本都是可判定的. 
最后证明在 TSO 内存模型下判定可线性化的这 3 个限界版本的复杂度都在递归函数的 Fas t - 

Growing 层级[19]
ωω
F 中. 证明方法是: 证明单通道简单通道机器的可达性这一已知复杂度的问题[20]和 TSO 内 

存模型下可线性化的这 3 个限界版本可以互相归约. 
• 相关工作 
SC 内存模型上的可线性化验证问题得到了学术界的广泛关注[10,16,21−25]. 在可判定性方面, Alur 等人[16]证

明了进程数目固定时可线性化问题是可判定的, 而 Bouajjani 等人[10]证明了在一般情况下可线性化问题不可
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判定. 在验证方面, 研究者们提出了多种验证可线性化的方法: Liang 等人[21,22]使用定理证明方法手工证明了

一些典型的并发数据结构满足可线性化; Bouajjani 等人[23,24]将可线性化的验证归约到自动机的可达问题; Liu
等人[25]通过模型检测的方式验证并发数据结构是否满足可线性化. 

关于 TSO 内存模型下可线性化的研究工作目前较少. 在可判定性方面, 文献[17]中证明了 TSO-to-TSO 可

线性化问题在进程数目固定时已经不可判定, 文献[18]证明了 k-限界 TSO-to-SC 可线性化问题在进程数目固

定时是可判定的. 在验证方面, Derrick 等人[26]和 Travkin 等人[27]使用定理证明器 KIV 验证了一些并发数据结

构满足 TSO 内存模型下的可线性化. 
Atig 对 TSO 内存模型下有穷状态并发程序的安全性和活性的已知可判定性问题进行了综述[28]. 一般而

言, 并发数据结构的正确性和活性是在函数粒度, 基于函数调用和函数返回动作定义的, 而文献[28]中的安全

性和活性关注的是并发程序的特定状态, 这两者的粒度不同. 文献[17,18]受到了 Atig 等人[8]工作的启发, 他
们揭示了 TSO 内存模型下并发系统和易失通道机器的联系, 将并发系统的状态可达问题归约到易失通道机器

的控制状态可达问题. 
文献[18]考虑对 k-限界 TSO-to-SC 可线性化的验证, 每个函数调用或函数返回动作只修改进程的控制状

态. 在本文中, 我们考虑的情况更加复杂, 每个函数调用或函数返回动作同时完成两个任务. 文献[18]中对 k-
限界 TSO-to-SC 可线性化的结论是本文的一个推论. 

2   并发系统 

本节引入了并发数据结构、客户程序、最一般客户(most general client)和并发系统的概念, 并引入了并

发系统的两个操作语义, 即文献[11]中定义的 TSO-to-TSO 可线性化时使用的操作语义以及在 SC 内存模型下

的操作语义. 

2.1   基本概念 

我们用 l=α1⋅α2⋅…⋅αk 表示字母表Σ上的一个有穷序列 l, 这里, ⋅是连接符号, 且每个元素αi(1≤i≤k)都属于

字母表Σ. 令|l|和 l(i)分别表示有穷序列 l 的长度和第 i 个元素, 即|l|=k 且 l(i)=αi. 令 l↑Σ′为有穷序列 l 在字母表

Σ′上的投影. 给定函数 f, 令 f[x:y]为这样的一个函数: 除了将 x 映射为 y 之外, 对其他元素的映射都和 f 一样.
令ε为空序列, _表示某个数据项而不关注其值. 

一个标号迁移系统(labelled transition system, LTS)是一个四元组 A=(Q,Σ,→,q0). 这里, Q 是状态(也称为格

局)的集合, Σ是迁移标号的字母表, →⊆Q×Σ×Q是迁移关系, 而 q0是初始状态. A的一条路径是一个有穷迁移序 

列 1 2
0 1 ... k

kq q qββ β⎯⎯→ ⎯⎯→ ⎯⎯→ . 如果存在 A 的路径 1 2
0 1 ... k

kq q qββ β⎯⎯→ ⎯⎯→ ⎯⎯→ , 则称有穷序列 t=β1⋅β2⋅…⋅βk 是 

A 的一条迹. 

2.2   并发数据结构和客户程序 

一个并发系统包含着并发运行的客户程序, 这些客户程序之间的交互是通过调用并发数据结构的函数来

完成的. 一个并发数据结构提供若干函数以访问该数据结构. 为了简化符号, 假定每个函数有着一个参数并

返回一个值. 并发数据结构和客户程序都可以有私有的内存. 
令 X, M 和 D 是有穷的内存单元集合、有穷的函数名集合和有穷的数据域. 一个原语命令有着如下形式: 

τ|read(x,a)|write(x,a)|cas_suc(x,a,b)|cas_fail(x,a,b)|call(m,a)|return(m,a). 
这里, a,b∈D, x∈X 且 m∈M. 为了以标号迁移系统的方式定义并发数据结构和客户程序的语义, 我们在原语命

令中包含了命令涉及的值. 例如, 读命令 read(x,a)中包含了读到的值 a. τ是对应内部动作的原语命令. 一个

cas(compare-and-swap)命令原子地执行一个读和 (可能的 )一个写动作 . 一个成功执行的 cas 命令被写为

cas_suc(x,a,b), 它仅在 x 的值为 a 时执行, 并将 x 的值修改为 b. 一个失败的 cas 命令被写为 cas_fail(x,a,b), 它
仅在 x 的值不为 a 时执行, 它的执行不会修改任何内存单元的值. 

一个并发数据结构 L被定义为一个五元组 L=(XL,ML,DL,QL,→L). 这里, XL, ML和 DL分别是有穷的内存单元 
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集合、有穷的函数名集合和有穷数据域. 
LL mm M

Q Q
∈

=∪ 是各个函数 m∈ML 的程序位置集合的并集. 这里的一

个程序位置存储了当前程序计数器以及当前进程的寄存器的值, 被视为一个状态. 
LL mm M∈

→ = →∪ 是各个函 

数 m∈ML 的迁移关系的并集. 令 PComL 是使用内存单元集合 XL、函数名集合 ML 和数据域 DL 的(不包含函数

调用和函数返回命令)原语命令的集合, 则→m 定义为 Qm×PComL×Qm 的一个子集. 任取 m∈ML 和 a∈DL, 在 Qm

中都存在一个特殊的“初始状态”is(m,a)和“终止状态”fs(m,a): is(m,a)表示函数 m 被调用且参数值为 a 时, 开始执行

的第 1 个状态; fs(m,a)表示函数 m 在执行返回且返回值为 a 之前执行的最后一个状态. 
一个客户程序 C 被定义为一个五元组 C=(XC,MC,DC,QC,→C). 这里, XC, MC, DC 和 QC 分别是有穷的内存单

元集合、有穷的函数名集合、有穷的数据域和有穷的程序位置集合. 令 PComC 是使用内存单元集合 XC、函

数名集合 MC 和数据域 DC 的原语命令集合, 则→C 定义为 QC×PComC×QC 的一个子集. 
一个最一般客户是一个特殊的客户程序, 它不断以非确定的方式调用任意的函数并使用任意的参数. 最

一般客户用来展示并发数据结构的所有可能行为. 一个最一般客户 MGC 被定义为一个五元组(∅,Mc,Dc,{inclt, 
inlib},→mgc). 这里, →mgc={(inclt,call(m,a),inlib),(inlib,return(m,a),inclt)|m∈Mc,a∈Dc}是迁移关系. inclt 代表当前没有

库函数正在执行, 而 inlib 代表当前有库函数正在执行. 

2.3   操作语义 

让我们使用文献[11]中的思想来给出定义 TSO-to-TSO 可线性化时使用的操作语义. 假定并发系统 C(L)
包含 n 个进程, 每个进程 Pi(1≤i≤n)运行一个客户程序 Ci=(XC,MC,DC,QC,→C), 而且所有的客户程序使用同一

个并发数据结构 L=(XL,ML,DL,QL,→L). 这里的 C 是一个函数, 将每一个进程 Pi 映射到客户程序 Ci. 文献[11] 
中将 C(L)的操作语义定义为一个标号迁移系统aC(L),nbtt=(Conftt,Σtt,→tt,InitConftt). 这里的下标 tt 表示 TSO-to- 

TSO 可线性化, 且 Conftt, Σtt, →tt 和 InitConftt 分别定义如下. 
• 每个Conftt中的格局是一个三元组(p,d,u), 其中, p存储了每个进程的当前控制状态, d存储了每个内存

单元的取值, 而 u 存储了每个进程的存储缓冲区的内容; 
• Σtt 是动作的集合, 包含如下元素: 

 τ(i)|read(i,x,a)|write(i,x,a)|cas(i,x,a,b)|flush(i,x,b)|call(i,m,a)|return(i,m,a)|flushCall(i)|flushReturn(i). 
其中, 1≤i≤n, m∈M, x∈XL∪XC 且 a,b∈D; 

• 对每个进程 Pi(1≤i≤n), 迁移关系→tt包含如下迁移: 读动作 read(i,x,a)需要确保或者当前进程存储缓

冲区 u(i)中对应 x 的最新项是(x,a), 或者这样的项不存在且内存中 x 的值是 a(d(x)=a); 写动作

write(i,x,a)并不直接修改内存, 而是将一个数据对(x,a)放入当前进程存储缓冲区 u(i)的尾部; 刷出动

作 flush(i,x,a)从当前进程的存储缓冲区 u(i)的头部取出数据对(x,a), 并将内存中 x 的取值修改为 a; cas
动作 cas(i,x,a,b)会清空当前进程存储缓冲区 u(i), 之后, 或者原子地确认内存中 x 的值 a 并将其修改

为 b, 或者原子地确认内存中 x 的值不为 a 之后不修改任何内存; 函数调用动作 call(i,m,a)将一个标记

call 放入当前进程存储缓冲区 u(i)的尾部, 并开始执行函数 m 在参数为 a 时的代码; 函数返回动作

retun(i,m,a)将一个标记 ret 放入当前进程存储缓冲区 u(i)的尾部并从函数 m 中返回, 返回值 a 并回到

客户程序; 当标记 call 或 ret 从进程的存储缓冲区 u(i)的头部刷出时, 会触发一个调用刷出动作

flushCall(i)或返回刷出动作 flushReturn(i); 
• 初始格局 InitConftt 是一个三元组(pinit,dinit,uinit), 其中, pinit 将每个进程 ID 映射到一个初始状态, dinit 规

定了 XL∪XC 中的内存单元的初始值, 而 uinit 将每个进程 ID 映射到一个空的存储缓冲区. 当每个进程 
都使用最一般客户时, 我们将此时的标号迁移系统aC(L),nbtt 简写为aL,nbtt. 

根据文献[12], 并发系统在 SC 内存模型上的操作语义定义为一个标号迁移系统aC(L),nbsc=(Confsc,Σsc,→sc, 

InitConfsc). aC(L),nbsc 与aC(L),nbtt 相似, 不同点是: 在 Confsc 的每个格局中, 每个进程的存储缓冲区都固定为 

空; 每个写动作不再修改存储缓冲区而是直接修改内存; 函数调用和函数返回动作不再向存储缓冲区中放入

标记, 因此也不再有调用刷出和返回刷出动作. 当每个进程都使用最一般客户时, 我们将此时的标号迁移系 
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统aC(L),nbsc 简写为aL,nbsc. 在本文的技术报告版本[29]中, 可以找到aC(L),nbtt 和aC(L),nbsc 的详细定义. 

3   正确性条件 

在本节中, 我们引入 TSO-to-TSO 可线性化、(k-限界)TSO-to-SC 可线性化和 TSO 可线性化的定义, 并提

出 k-限界 TSO-to-TSO 可线性化和 k-限界 TSO 可线性化的定义. 

3.1   (限界)TSO-to-TSO可线性化 

TSO-to-TSO 可线性化[11]是可线性化[1]在 TSO 内存模型下的一个变种. TSO-to-TSO 可线性化满足抽象定

理[11,12,14], 后者是正确性条件的一个重要属性. 一个正确性条件满足抽象定理, 如果使用并发数据结构时的

每个客户程序行为, 在将并发数据结构替换为抽象实现时仍会发生. 
在 TSO 内存模型中, 数据结构和客户程序都可能通过存储缓冲区展示出副作用. 为了确保抽象定理成立, 

除了函数调用和函数返回, 并发数据结构还需要记录如下两种时刻: 一个函数写进存储缓冲区的第 1 个数据

项(如果存在), 从存储缓冲区中刷出到内存的时间点; 以及一个函数写进存储缓冲区的最后一个数据项(如果

存在), 从存储缓冲区中刷出到内存的时间点. 这两种时间点分别对应了调用刷出和返回刷出动作. 令Σcal, 
Σret, Σfcal和Σfret分别为函数调用动作、函数返回动作、调用刷出动作和返回刷出动作的集合. 一个扩展历史是

一个字母表(Σcal∪Σret∪Σfcal∪Σfret)*上的有穷序列, 它用来表示并发数据结构的行为, 记录了数据结构和客户程

序之间的交互以及数据结构和存储缓冲区之间的交互. 我们称 eh 为标号迁移系统 A 的一条扩展历史, 如果存

在 A 的一条迹, 且其上的扩展历史为 eh. 令 ehistory(A)表示标号迁移系统 A 的扩展历史的集合, 令 eh|i 为扩展

历史 eh 在进程 Pi 的动作集合上的投影. 
给定两个扩展历史 eh1和 eh2, 如果对每个进程 Pi(1≤i≤n), eh1|i=eh2|i都成立, 那么称这两个扩展历史是等

价的. 给定两个扩展历史 eh1 和 eh2, 如果: 
• eh1 和 eh2 是等价的; 
• 存在{1,…,|eh1|}和{1,…,|eh2|}之间的一一映射π, 使得对任意的 1≤i≤|eh1|, eh1(i)=eh2(π(i))都成立; 
• 任取 1≤i<j≤|eh1|, 如果 eh1(i)∈Σret∪Σfret 且 eh1(j)∈Σcal∪Σfcal, 则π(i)<π(j)成立. 
我们称 eh1 是 TSO-to-TSO 可线性化到扩展历史 eh2 的. 
给定扩展历史的集合 S1 和 S2, 如果对每条扩展历史 eh1∈S1, 都存在着扩展历史 eh2∈S2, 使得 eh1 是

TSO-to-TSO 可线性化到 eh2 的, 则称 S2 是 TSO-to-TSO 线性化了 S1 的. 给定并发数据结构 L1 和 L2, 如果 
ehistory(aL2,nbtt)是 TSO-to-TSO 线性化了 ehistory(aL1,nbtt)的, 称 L2 在 n 进程下 TSO-to-TSO 线性化了 L1. 

一条 k-扩展历史是一条包含不超过 k 个动作的扩展历史. 给定数字 k 和标号迁移系统 A, 令 k-ehistory(A)
表示标号迁移系统 A 上的 k-扩展历史集合. 我们提出了 k-限界 TSO-to-TSO 可线性化这个概念, 它只考虑 k-
扩展历史, 是 TSO-to-TSO 可线性化的一个限界且可判定(在后面章节证明)的子类. 它的定义如下: 

定义 1(k-限界 TSO-to-TSO 可线性化). 给定并发数据结构 L 和 L′, 如果对每条 k-扩展历史 eh∈k- 
ehistory(aL,nbtt), 都存在 k-扩展历史 eh′∈k-ehistory(aL′,nbtt), 使得 eh 是 TSO-to-TSO 可线性化到 eh′的, 那么我 

们称 L′在 n 进程下 k-限界 TSO-to-TSO 线性化了 L. 

3.2   (限界)TSO-to-SC可线性化 

TSO-to-SC 可线性化[12]是可线性化在 TSO 内存模型下的另一个变种, 它也满足抽象定理. 它关联了一个

运行在 TSO 内存模型下的并发数据结构以及一个运行在 SC 内存模型上的数据结构的抽象实现. 一条历史是

一个函数调用动作和函数返回动作的序列. TSO-to-SC 可线性化使用历史来表示并发数据结构的行为. 我们称

h 为标号迁移系统 A 的一条历史, 如果存在 A 的一条迹, 且其上的历史为 h. 令 history(A)为标号迁移系统 A 的

历史的集合. 
给定历史 h1 和 h2, 如果: 
• h1 和 h2 是等价的; 
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• 存在{1,…,|h1|}和{1,…,|h2|}之间的一一映射π, 使得对任意的 1≤i≤|h1|, h1(i)=h2(π(i))都成立; 
• 取 1≤i<j≤|eh1|, 如果 eh1(i)∈Σret 且 eh1(j)∈Σcal, 则π(i)<π(j)成立. 
那么称 h1 是 TSO-to-SC 可线性化到 h2 的. 
给定并发数据结构 L1 和 L2, 如果对每一条历史 h1∈history(aL1,nbtt), 存在历史 h2∈history(aL2,nbsc), 使得 

h1 是 TSO-to-SC 可线性化到 h2 的, 那么称 L2 在 n 进程下 TSO-to-SC 线性化了 L1. 
一条 k-历史是一条包含不超过 k 个动作的历史. 给定数字 k 和标号迁移系统 A, 令 k-history(A)表示标号迁

移系统 A 上的 k-历史集合. 文献[18]提出了 k-限界 TSO-to-SC 可线性化, 它只考虑 k-历史, 是 TSO-to-SC 的一

个限界且可判定[18]的子类. 它的定义如下: 
定义 2(k-限界 TSO-to-SC 可线性化)[18]. 给定并发数据结构 L 和 L′, 如果对每条 k-历史 h∈k-ehistory(aL, 

nbtt), 都存在 k-历史 h′∈k-ehistory(aL′,nbsc), 使得 h 是 TSO-to-SC 可线性化到 h′的, 那么我们称 L′在 n 进程下 

k-限界 TSO-to-SC 线性化了 L. 

3.3   (限界)TSO可线性化 

TSO 可线性化[13]是可线性化在 TSO 内存模型下的另一个变种. 和 TSO-to-TSO 可线性化以及 TSO-to-SC
可线性化不同的是, TSO 可线性化并不满足抽象定理. 给定函数返回动作 return(i1,m1,a1)和函数调用动作

call(i2,m2,a2), 如果 i1=i2 且 m1=m2, 则称这两个动作配对. 一条顺序历史是一条以函数调用开始, 并且除了最

后一个动作之外, 每个函数调用之后紧接着配对的函数返回动作, 而每个函数返回动作之后紧接着函数调用

动作的历史. TSO 可线性化将一个运行在 TSO 内存模型下的并发数据结构和其顺序规约关联起来, 后者是顺

序历史的集合. 
本质上, TSO 可线性化使用函数调用动作和调用刷出动作来表示并发数据结构的行为. 给定一个扩展历

史 eh 及函数返回动作 eh(j1)=return(i,m,a)和返回刷出动作 eh(j2)=flushReturn(i), 如果存在自然数 g, 使得在 eh|i
上, eh(j1)是第 g 个函数返回动作, 而 eh(j2)是第 g 个返回刷出动作, 则称这两个动作配对. 给定扩展历史 eh, 
令 Trans(eh)是通过先删除函数返回和调用刷出动作, 再将返回刷出动作转化为配对的函数返回动作所得到的

历史. Trans(eh)将一条扩展历史转化为一条“对应的历史”. TSO 可线性化使用通过 Trans 转化扩展历史所得到

的历史集合来表示并发数据结构的行为. 
给定历史 h, 令 complete(h)为 h 的包含配对的函数调用动作和函数返回动作的最大子序列. 一条历史中的

一个操作 e 包含一对函数调用动作 inv(e)以及之后配对的函数返回动作 res(e). 一个顺序规约是一个对前缀封

闭的顺序历史的集合. 给定扩展历史 eh 和顺序规约 Spec, 如果存在一条顺序历史 s∈Spec, 并且 Trans(eh)可以

通过添加零个或若干个函数返回操作被扩展为一条历史 h′, 使得: 
• complete(h′)和 s 是等价的; 
• 对 Trans(eh)上的每一对操作 e1 和 e2, 如果在 Trans(eh)中, res(e1)先于 inv(e2)发生, 则在 s 中, res(e1)也

先于 inv(e2)发生. 
称 eh 是 TSO 可线性化到 Spec 的. 
给定并发数据结构 L 和顺序规约 Spec, 如果对任意扩展历史 eh∈ehistory(aL,nbtt), eh 都是 TSO 可线性化到 

顺序规约 Spec 的, 则称 L 在 n 进程下 TSO 可线性化到顺序规约 Spec. 
我们提出了 k-限界 TSO 可线性化这个概念, 它只考察限界的扩展历史, 是 TSO 可线性化的一个限界且可

判定(在后面章节证明)的子类. 它的定义如下: 
定义 3(k-限界 TSO 可线性化). 给定并发数据结构 L 和顺序规约 Spec, 如果对每条满足 Trans(eh)≤k 的扩 

展历史 eh∈ehistory(aL,nbtt), eh 都是 TSO 可线性化到 Spec 的, 那么称 L 在 n 进程下 k-限界 TSO 可线性化 

到 Spec. 
需要注意的是, 尽管 k-限界 TSO-to-TSO 可线性化、k-限界 TSO-to-SC 可线性化和 k-限界 TSO 可线性化

只考虑限界数目的函数调用、函数返回、调用刷出和返回刷出动作, 但在每一对函数调用和函数返回之间可
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能发生的动作数目是不限的, 进而使用的存储缓冲区大小是不限的. 因此, 对这 3 个 TSO 内存模型下可线性

化的限界版本的验证需要对无穷状态标号迁移系统(操作语义)进行验证, 是非平凡的. 

4   TSO 内存模型下可线性化的 3 个限界版本的验证思路 

本节给出验证TSO内存模型下可线性化的 3个限界版本(k-限界TSO-to-TSO可线性化、k-限界TSO-to-SC
可线性化和 k-限界 TSO可线性化)的验证思路. 我们将验证两个并发数据结构符合 k-限界 TSO-to- TSO 可线性

化和 k-限界 TSO-to-SC 可线性化问题, 以及验证并发数据结构 k-限界 TSO 可线性化到正则的顺序规约这 3 个

问题归约到验证两个 k-扩展历史集合符合 TSO-to-TSO 可线性化问题, 从而以一种统一的方法来完成对 TSO
内存模型下可线性化的 3 个限界版本的验证. 注意: 在考虑 k-限界 TSO 可线性化的可判定性问题时, 假定顺

序规约是正则的. 
• 统一的验证方法 
我们通过如下两个步骤完成针对并发数据结构以及正则顺序规约之间的 k-限界 TSO-to-TSO 可线性化、

k-限界 TSO-to-SC 可线性化和 k-限界 TSO 可线性化的验证. 
(1) 在第 1 步, 构造出两个限界长度(限界的长度为 k 或 k+n)扩展历史集合 S1 和 S2. 由于函数名集合有

穷、进程数目有穷且数据域有穷, 所有可能的 k-扩展历史集合和 k+n-扩展历史集合(不管是否属于

S1 和 S2)都是有穷集合, 因此 S1 和 S2 也是有穷集合; 
(2) 在第 2 步, 依据定义 1 以如下方式检测 S2 是否 TSO-to-TSO 线性化了 S1: 对每一对扩展历史 eh∈S1

和 eh′∈S2, 显然它们之间的一一映射的数目是有穷的, 通过枚举这些映射并检测是否保留了特定动

作之间的序, 我们可以判定 eh 是否 TSO-to-TSO 可线性化到 eh′. 通过对 S1 中的每条扩展历史, 寻找

S2 中是否有与其满足 TSO-to-TSO 可线性化关系的扩展历史 , 我们可以判定 S2 是否 k-限界

TSO-to-TSO 线性化了 S1. 由于 S1 和 S2 都是有穷集合, 因此第 2 步的计算一定终止. 
当分别验证并发数据结构以及正则顺序规约之间的 k-限界 TSO-to-TSO 可线性化、k-限界 TSO-to-SC 可

线性化和 k-限界 TSO 可线性化时, 需要叙述此时集合 S1 和 S2 的定义, 以及如何构造这两个集合. 我们还需要

确保对这两个集合的构造过程一定终止. 
• 验证 k-限界 TSO-to-TSO 可线性化 
在验证两个并发数据结构是否符合 k-限界 TSO-to-TSO可线性化时, 集合 S1和 S2分别是 k-ehistory(aL,nbtt)

和 k-ehistory(aL′,nbtt). 集合 S1 可以通过如下方法构造. 

(1) 首先, 枚举出所有可能的 k-扩展历史的集合(不管是否对应并发数据结构的执行). 由于进程数目、

函数名集合和数据域都是有穷的, 所以所有可能的 k-扩展历史集合是有穷的, 并且可以通过枚举来

构造; 
(2) 然后, 对每一条 k-扩展历史, 使用某种方法检测其是否属于aL,nbtt 的某条实际执行. 通过反复使用

这种方法判定每一条可能的 k-扩展历史, 我们得到了aL,nbtt 的实际的 k-扩展历史集合. 

集合 S2 可以通过类似的方法处理并发数据结构 L′来构造. 
判定一条特定的扩展历史是否属于并发数据结构的实际执行是较为复杂的, 我们将在第 5 节−第 7 节详细

叙述判定方法. 
• 判定 k-限界 TSO-to-SC 可线性化 
由定义 2 可以推导出, n 进程下并发数据结构 L′是 k-限界 TSO-to-SC 线性化了并发数据结构 L 的, 当且仅 

当 k-history(aL′,nbsc)是 TSO-to-TSO 线性化了 k-history(aL,nbtt)的. 这里需要注意的是, 一条历史同时也是一条 

扩展历史, 因此在两条历史之间也有着 TSO-to-TSO 可线性化关系. 因此, 验证两个并发数据结构是否符合 k- 
限界 TSO-to-SC 可线性化时, 集合 S1 和 S2 分别是 k-history(aL,nbtt)和 k-history(aL′,nbsc). 

由于每个调用刷出或返回刷出动作都来自于一个之前发生的函数调用或函数返回动作, 如果扩展历史 eh
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在函数调用动作和函数返回动作上的投影的长度为 k, 则原扩展历史最长有 2k. 因此, 可以通过如下方法计算 
出 S1: 先依照之前的方法计算出aL,nbtt 的长度不超过 2k 的扩展历史的集合, 再将这些扩展历史投影到函数调 

用动作和函数返回动作上, 筛选出长度不超过 k 的历史的集合. 
aL′,nbsc 使用有穷的内存单元集合、有穷的函数名集合、有穷的控制状态集合、限界的进程数目以及有

穷的数据域, 并且没有实际使用存储缓冲区. 因此, aL′,nbsc是一个有穷状态的标号迁移系统. 通过将aL′,nbsc中

的非函数调用和非函数返回动作都转化为空迁移, 我们可以证明, history(aL′,nbsc)是一个正则语言. 由于使用

同一个函数名集合、进程集合和数据域的可能的 k-历史集合是有穷的, 进而是正则的, 所以可以通过枚举计

算出来. 通过计算这两个正则语言的交, 可以得到 S2=k-history(aL′,nbsc), 它是一个有穷且正则的集合. 

• 判定 k-限界 TSO 可线性化 
给定标号迁移系统 A, 令 k-transHistory(A)为这样的历史 h 的集合: 存在扩展历史 eh∈ehistory(A), 使得

|Trans(eh)|≤k, 且 h=Trans(eh). 由定义 3 可知: n 进程下并发数据结构 L 是 k-限界 TSO 可线性化到正则的顺序 
规约 Spec 的, 当且仅当对 k-transHistory(aL,nbtt)中的每条历史 h, 都存在一条顺序历史 s∈Spec, h 可以通过先 

添加零个或若干个函数返回动作, 再去掉不配对的函数调用动作得到历史 h′, 使得 h′是 TSO-to-TSO 可线性化

到 s 的. 
给定历史集合 S, 令 k-history(S)表示 S 中 k-历史的集合. 不难证明: n 进程下并发数据结构 L 是 k-限界 TSO 

可线性化到顺序规约 Spec 的, 当且仅当 posSet(k-transHistory(aL,nbtt))(一个集合的集合)中至少一个元素是 
TSO-to-TSO 可线性化到(k+n)-history(Spec)的. 这里的 k+n 来自于一个长度为 k 的历史, 最多被添加 n 个函数 
返回动作. posSet(k-transHistory(aL,nbtt))集合的每个元素 S 是一个历史集合, 且 S 包含了和 k-transHistory 

(aL,nbtt)相同数目的历史. S 中的每个历史, 是 k-transHistory(aL,nbtt)中的某个历史通过添加零个或若干个函数 

返回动作, 再去掉不配对的函数调用动作得到的. 而且, k-transHistory(aL,nbtt)中的每个历史也能通过添加若 

干调用, 再去掉若干返回的方式对应到 S 中的某条历史. 因此, 验证并发数据结构 L 是否 k-限界 TSO 可线性

化到正则顺序规约 Spec 时, 我们进行多次 TSO-to-TSO 可线性化验证, 每次验证使用的集合 S1 和 S2 分别是 
posSet(k-transHistory(aL,nbtt))的一个元素和(k+n)-history(Spec). 

每个返回刷出动作来自于之前的一个函数返回动作, 进而关联到之前的一个函数调用动作; 每个返回刷

出动作发生前, 对应的调用刷出动作一定已经发生; 一个调用刷出动作来自于之前的一个函数调用动作. 因
此, 如果扩展历史 eh 在函数调用动作和返回刷出动作上的投影的长度为 k, 则原扩展历史最长有 3k. 可以通 
过如下方法计算出 k-transHistory(aL,nbtt): 先计算出aL,nbtt 的长度不超过 3k 的扩展历史的集合, 然后依次进行

Tran 处理, 保留 Trans 处理后长度不超过 k 的结果. 之后, 通过枚举 k-transHistory(aL,nbtt)中每个历史可能的

添加函数返回和删除无配对的函数调用的方式, 我们就得到了 S1=posSet(k-transHistory(aL,nbtt)). 

因为 k-transHistory(aL,nbtt)中只有有穷数目的历史, 且添加的函数返回动作的函数名集合、进程集合和 

数据域都是有穷的, 所以这个计算过程是终止的. 由于函数名集合、进程集合和数据域都有穷, 可能的(k+n)-
历史的集合是有穷的, 进而是正则的, 可以通过枚举计算出来. 因此, 通过计算这个集合和 Spec 的交, 可以构

造 S2=k-history(Spec), 这个集合是有穷的, 也是正则的. 

5   修改后的操作语义 

根据第 4 节中的思路, 我们需要解决判定 TSO 内存模型下并发数据结构是否有着一条特定的扩展历史的

问题. 为此, 在后面章节中参考了文献[8]的思路, 将操作语义和易失通道机器关联起来. 文献[8]中的方法未

涉及函数调用、函数返回、调用刷出和返回刷出动作 .  处理函数调用和函数返回动作的难点在于 , 

aL,nbtt 中的一个函数调用或函数返回动作会同时完成两个任务: 一个任务是将一个函数调用或函数返回标记 

放入对应进程的存储缓冲区, 一个任务是修改对应进程的控制状态. 
本节提出了如何修改原有的客户程序和并发数据结构, 提出了新的内存模型及其操作语义, 它使用“刷
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出”动作和 ca s 动作来对应扩展历史中的函数调用、函数返回、调用刷出和返回刷出动作 .  我们修 
改后的内存模型和操作语义与aL,nbtt 有着相同的扩展历史集合, 因此, 判断操作语义是否存在一条特定的扩

展历史这个问题, 在修改后的操作语义和aL,nbtt 上是等价的问题. 而且由于函数调用、函数返回、调用刷出 

和返回刷出动作都被转化为刷出和 cas 动作, 使得我们更易于使用文献[8]的思路, 将这样的操作语义和易失

通道机器关联起来. 

5.1   针对调用刷出和返回刷出修改操作语义 

令 zf 是一个新的内存单元. 我们希望将aL,nbtt 中的一个同时完成两个任务的函数调用动作变成紧邻的两 

个动作, 其中, 前者是一个只影响对应进程控制状态的“纯粹”的函数调用动作, 后者是一个对 zf 的写动作. 
aL,nbtt 中, 函数调用动作的向存储缓冲区中放入函数调用标号的任务, 在新的操作语义中, 实际上由对 zf 的写 

动作完成. 当 zf 的写从存储缓冲区中刷出到内存中时, 新的操作语义不是发出刷出动作, 而是发出调用刷出 
动作. 通过这样的方式, 在新的操作语义中, 我们用对 zf 的写和刷出来对应了aL,nbtt 中的函数调用动作对存储 

缓冲区的影响. 
在新的操作语义中, 我们修改了客户程序和并发数据结构, 添加了对 zf 的写动作. 确切地说, 给定一个并 

发数据结构 L=(XL,ML,DL,QL,→L), 新的操作语义是一个标号迁移系统aCf(Mod(L)),nbf. 这里的 Cf 是一个映射函

数, 它将每个进程 Pi 映射到一个修改后的最一般客户 Mod(MGC). aCf(Mod(L)),nbf 中改进的最一般客户使用修 

改后的并发数据结构 Mod(L), 其中, 
• 修改后的最一般客户 Mode(MGC)是一个五元组({zf},M,DL∪{call,ret},{inclt,inlib1,inlib2},→). 
我们扩展了原有的最一般客户, 在函数返回动作发生后加入了一个对 zf 的写动作, 写入一个函数返回标

记. 迁移关系→被定义为→={(inclt,call(m,a),inlib1),(inlib1,return(m,a),inlib2),(inlib2,write(zf,ret),inclt)|m∈M,a∈DL}; 
• 修改后的并发数据结构 Mod(L)是一个五元组(XL∪{zf},M,DL∪{call,ret},QL∪Q′, L′→ ). 

修改后的并发数据结构在每个函数调用动作之后, 先执行一个对 zf 的写动作, 写入函数调用标记. 确切 
地说, 迁移关系 L′→ 是通过对迁移关系→L 进行如下修改而得到的: 任取 a∈DL, m∈M 且 q∈QL, 如果有着

( , ) 1
act

Lm ais q⎯⎯→ 迁移关系, 则将其修改为
1( , ) , )

( , )
( ,

fwrite z call
m a m a qLis q′⎯⎯⎯⎯⎯→ 和

1( , , ) 1
act

Lm a qq q′⎯⎯→ . 状态集合 Q′就是这

些新加入的中间状态
1( , , )m a qq 的集合. 给定并发数据结构 L 的原操作语义aC(L),nbtt=(Conftt,Σtt,→tt,InitConftt), 修

改后的操作语义aCf(Mod(L)),nbf 仍是一个标号迁移系统(Conff,Σf,→f,InitConff). 这里的下标 f 表明, 这个操作语 

义是为了解决调用刷出和返回刷出动作而提出的. 状态集合 Conff 是通过向状态集合 Conftt 中加入内存单元 zf

并修改最一般客户和并发数据结构的控制状态(如上面所述)得到的, 迁移标号集合Σf 是通过向迁移标号集合

Σtt 中加入内存单元 zf 的写得到的, 格局 InitConff 是通过向格局 InitConftt 中加入内存单元 zf 的求值得到的. 
迁移关系→f 是通过对迁移关系→tt 进行如下修改得到的. 
• 在进行函数调用和函数返回迁移时, 只修改当前进程的控制状态, 而不将函数调用标记或函数返回 

标记放入进程的存储缓冲区. 以函数调用迁移为例, aCf(Mod(L)),nbf 中, 对函数调用和函数返回的迁 

移规则如下, 我们可以看到, 只修改了进程的控制状态: 

( , ) 1
( , , ) ( , , )

( , ) 1 2

( ) ( , )( ) ,  
( , , ) ( [ : ( , )], , ) ( , , ) ( [ : ], , )

m a libclt
call i m a return i m a

t tm a lib lib

p i fs inp i in
p d u p i is in d u p d u p i in d u

==
⎯⎯⎯⎯→ ⎯⎯⎯⎯⎯→

; 

• 修改aL,nbtt 中调用刷出、返回刷出和刷出迁移的迁移规则. 当存储缓冲区中 zf 的写刷出时, 如果对应 

的数据是 call, 则发动调用刷出迁移; 如果对应的数据是 ret, 则发动返回刷出迁移. 具体的迁移规则

如下: 

( ) Re ( )

( ) ( , ) ( ) ( , )
,  

( , , ) ( , [ : ], [ : ]) ( , , ) ( , [ : ], [ : ])
f f

flushCall i flush turn i
f ff f

u i l z call u i l z ret
p d u p d z call u i l p d u p d z ret u i l

= ⋅ = ⋅

⎯⎯⎯⎯⎯→ ⎯⎯⎯⎯⎯→
; 

• 当存储缓冲区中其他内存单元的写刷出时, 发动刷出迁移: 
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( , , )

( ) ( , ),
( , , ) ( , [ : ], [ : ])

f
flush i x a

f

u i l x a x z
p d u p d x a u i l

= ⋅ ≠

⎯⎯⎯⎯⎯→
. 

下面的引理说明了操作语义aCf(Mod(L)),nbf和操作语义aL,nbtt有着相同的扩展历史集合. 这个引理的证明 

可以在本文的技术报告版本[29]中找到. 
引理 1. ehistory(aCf(Mod(L)),nbf)=ehistory(aL,nbtt). 

5.2   针对函数调用和函数返回修改内存模型和操作语义 

在原本的 TSO 内存模型下, 使用读、写或 cas 动作对应函数调用和函数返回动作有着固有的困难, 这个

困难来自于一个进程无法“及时观察”到其他进程做了函数调用或函数返回动作. 对此的解释如下: 由于一个

进程 P 的函数调用和函数返回动作不影响存储缓冲区和内存, 因此其他进程是观测不到进程 P 的函数调用或

函数返回动作的. 如果通过在进程 P 的函数调用和函数返回动作之后加入对某个内存单元 x 的写动作来产生

其他进程可见的动作来完成这个目标, 则这个写动作需要在进程 P 的存储缓冲区中的其他数据项都被刷出后

才能被刷出. 假定我们希望复现这样的执行, 某个进程 P 在执行函数调用之前, 其存储缓冲区已经有一个某

内存单元 y 的写, 这个进程在之后的执行中从来没有刷出这个对 y 的写, 而且正因为这些 y 的写一直没刷出, 
另一个进程 P′的函数才能两次返回特定值(假定这两次函数返回之间执行了 cas 指令). 当我们尝试复现历史

时, 会发现复现的历史“不真实”, 因为在复现的历史中进程 P 对 x 的写一定在进程 P′的第 1 个函数返回之后

才可能刷出到内存, 这导致在复现的历史中进程 P 的这个函数调用的位置在进程 P′的第 1 个函数返回之后.
如果通过在进程 P 的函数调用和函数返回动作之后加入 cas 动作来完成这个目标, 由于 cas 动作会清空存储

缓冲区, 所以同样无法复现上面提到的执行. 为了解决这个问题, 文献[18]修改了内存模型本身. 在修改后的

内存模型中, 我们将函数调用和函数返回动作与特定的 cas 动作“绑定”在一起. 确切地说, 引入了一个“观察

者”进程和一个新的内存单元 zw, 观察者进程不断地用 cas 动作修改 zw, 修改的值是非确定猜测的; 内存模型

要求在观察者进程每次对 zw 的 cas 动作后, 下一个动作必须是对应的函数调用或函数返回动作.只有观察者进

程修改 zw 的 cas 动作必须被对应的进程的函数调用或函数返回动作响应, 而其他内存单元的刷出和 cas 动作

不会让其他进程进行响应. 本节叙述如何通过这个思想来修改第 5.1 节构造的操作语义. 
令 markedVal(M,DL,n)={call(i,m,a},return(i,m,a)|1≤i≤n,a∈DL,m∈M}为 zw 做 cas 动作使用的值, 为了对应

函数调用和函数返回动作, 这些值本身就记录了函数调用或函数返回. 给定并发数据结构 L=(XL,ML,DL,QL, 
→L), 我们修改并发系统如下. 

• 进程 P1 到 Pn 仍然运行修改后的最一般客户; 
• 观察者进程 Pn+1 运行如下客户程序: Cmarked=({zw},M,markedVal(M,DL,n),{qwit},→wit), 这里, 迁移关

系→wit 定义为{qwit,cas_suc(zw,_,a),qwit|a∈markedVal(M,DL,n)}. 在观察者进程中 , 我们只考虑成功的

cas 动作, 可以认为另有一个陷阱状态, 当 cas 动作失败时, 观察者进程进入陷阱状态并终止执行. 
令aCf(Mod(L)),nbf=(Conff,Σf,→f,InitConff)为第 5.1 节修改后的操作语义. 本节提出的修改后的操作语义

aCltf(Mod(L)),n+1bb 是一个标号迁移系统(Confb,Σb,→b,InitConfb). 这里的 Cltf 是一个映射函数, 它将进 

程 P1 到 Pn 映射到修改后的最一般客户, 将进程 Pn+1 映射到 Cmarked. Confb 中的一个格局是一个四元组(p,d,u, 
mak), 其中, 三元组(p,d,u)是通过向 Conff 中的某个格局添加内存单元 zw 和观察者进程的控制状态得到的, 而
mak 是一个取自{⊥}∪markedVal(M,DL,n)集合中的元素, 它用来确保观察者进程的每个 cas 动作都被绑定到对

应的函数调用或函数返回动作. ⊥是一个特定的值. 字母表Σb 是通过向字母表Σf 中加入 zw 的动作而得到的. 初
始格局 InitConfb 是通过向格局 InitConff 中加入 zw 的求值和观察者进程的控制状态而得到的. 迁移关系→b 是

通过以如下方式改动迁移关系→f 而得到的. 
• 进程 Pn+1, 即观察者进程, 对应的迁移规则如下: 

_ ( , , )

( 1, , , )
( 1) , , , ( , ), ( ) , ( 1)

( , , , ) ( , [
,

: ], , )

w

w

cas suc z a b
witwit wit wit w

cas n z a b
b w

p n q q q a b markedVal n d z a u n
p d u p d z b u b

ε
+

+ = ⎯⎯⎯⎯⎯⎯→ ∈ = + =
⊥ ⎯⎯⎯⎯⎯⎯→

LM D . 
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这里, →wit 是观察者进程的客户程序 Cmarked 的迁移关系. 
注意, 只有这种迁移会将当前格局的第 4 个元组从⊥修改为 markedVal(M,DL,n)中的值; 

• 除函数调用、函数返回动作之外, 进程 P1 到 Pn 其他的迁移规则不变, 且这些迁移只能在当前格局的

第 4 个元组为⊥时发生; 
• 一个函数调用迁移 call(i,m,a)只有当格局的第 4 个元组的值为 call(i,m,a)时才能发生, 并且这个函数调

用迁移将会把这个元组的值置为⊥. 函数调用动作的迁移规则如下: 

( , , )
( , ) 1

( )
( , , , ( , , )) ( [ : ( , )], , , )

clt
call i m a

b m a lib

p i in
p d u call i m a p i is in d u

=
⎯⎯⎯⎯→ ⊥

. 

函数返回动作的迁移规则类似. 
通过对当前格局的第 4 个元组的要求, 我们将观察者进程的对 zw 的 cas 动作和进程 P1 到 Pn 的函数调用 

和函数返回动作绑定在了一起. 下面引理说明aCltf(Mod(L)),n+1bb 和aCf(Mod(L)),nbf 有着相同的扩展历史集合. 

这个引理的证明可以在本文的技术报告版本[29]中找到. 
引理 2. ehistory(aCltf(Mod(L)),n+1bb)=ehistory(aCf(Mod(L)),nbf). 

6   构造对应特定扩展历史的通道机器 

本节引入 (易失 )通道机器的定义 .  之后 ,  我们先用一个例子直观说明如何使用通道机器模拟 
aCltf(Mod(L)),n+1bb 中对应特定扩展历史的执行中特定进程的行为, 然后给出这样的通道机器的构造. 

6.1   (易失)通道机器的定义 

一个经典的通道机器包含了有穷的控制状态和一个容量无界的通道, 通道机器的一步迁移在修改控制状

态的同时, 也可以向通道中放入数据或者从通道中取出数据. 一个易失通道是一个在任意时刻都可能有任意

数量的数据从通道中丢失的通道, 且这个数据丢失过程不会对通道机器有任何通知. 一个易失通道机器是一

个使用易失通道的通道机器. 文献[8]在如下几个方面扩展了(易失)通道机器的定义. 
• 每一个迁移中加入了正则卫士表达式, 判断某个通道的内容是否属于一个正则语言; 
• 在每一个迁移发生之前, 允许将某个通道的元素进行替换; 
• 引入了强符号的概念. 强符号是通道内容的一部分, 它们在迁移过程中是不会丢失的, 并且一个通道

内的强符号数目有着上界. 
在文献[18]中, 我们稍微扩展了文献[8]中(易失)通道机器的定义, 允许使用多种强符号, 并对每个通道里

的每种强符号的数目分别限界. 本文使用文献[18]中的(易失)通道机器定义. 
一个正则卫士表达式形如 c∈L, 这里, c 是一个通道名, L 是一个正则集合. 给定一个序列 l, 如果 u∈L, 则 

称 uBc∈L 成立. 为了表示的简便, 我们把正则卫士表达式 c∈Σ*aΣ*简写为 a∈c, 把正则卫士表达式 c∈ε简写为 

c=ε, 把正则卫士表达式 c∈Σ*简写为 c:Σ. 一个通道集合 C 上的正则卫士表达式为每个通道 c∈C 关联一个正则 
卫士表达式. 我们使用 Guard(C)表示通道集合 C 上的正则卫士表达式的集合. 关系B也被扩展到 Guard(C)上.
给定函数 u 为每个通道分配内容以及 g∈Guard(C), 如果对每个通道 c∈C, u(c)Bg(c)都成立, 则称 uBg 成立. 

通道 c 上有 3 种操作: nop 操作不修改通道, c[σ]!a 操作先依据替换σ进行元素替换再向通道中插入数据 a, 
c?a操作从通道中取出数据 a. 这里, σ是一个元素替换, 当σ把每个元素替换为自己时, 将此时的 c[σ]!a操作简

写为 c!a. 我们为每一种通道操作定义一个序列之间的关系如下: 任取有穷序列 u 和 u′, 如果 u=u′, 则 
anopb(u,u′)成立; 如果 u′=a⋅u[σ], 则ac[σ]!ab(u,u′)成立; 如果 u=u′⋅a, 则ac?ab(u,u′)成立. 一个通道集合 C 上的

通道操作为每个通道 c∈C 关联一个通道操作. 我们使用 Op(C)表示通道集合 C 上的通道操作的集合. 关系a⋅b 

也被扩展到 Op(C)上. 给定为每个通道分配内容的函数 u 和 u′以及通道集合 C 上的通道操作 op∈Op(C), 如果 
对每个通道, aop(c)b(u(c),u′(c))都成立, 则aopb(u,u′)成立. 

一个通道机器 M 被定义为一个五元组 M=(Q,CH,ΣCH,Λ,Δ), 其中, Q 是一个有穷的状态集合, CH 是一个有
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穷的通道名集合, ΣCH 是通道内容的有穷字母表, Λ是有穷的迁移标号集合, Δ⊆Q×(Λ∪{ε})×Guard(CH)× 

Op(CH)×Q 是有穷的迁移关系集合. 为了阅读的方便, 我们把(q,l,g,op,q′)∈Δ写为 , ,l g opq q′⎯⎯⎯→ . 通道机器 M 的 
操作语义是一个标号迁移系统(Conf,Λ∪{ε},→M,initConf). 每个格局是一个二元组(q,u), 其中, q∈Q 且 u:CH→ 

*
CHΣ . 如果存在通道集合 CH 上的通道操作 op, 使得 , ,l g opq q′⎯⎯⎯→ , uBg 且aopb(u,u′)都成立, 则迁移((q,u),l, 

(q′,u′)))属于迁移关系→M. 
给定有穷序列 l 和 l′, 如果可以通过删除 l′的零个或若干个元素得到 l, 则称 l 是 l′的子串. 令 S=〈SET1,…, 

SETm〉为一个向量, 其中每个 SETi 都是一个有穷集合, 代表一种强符号, 且 m 是一个正整数. 令 K=〈k1,…,km〉

为一个向量, 其中每个元素都是一个自然数, 代表对应种类的强符号在一个通道中的数目限制. 下面定义带 

有强符号约束(S,K)的易失通道机器, 称为(S,K)-易失通道机器. 给定 u,u′:CH→ *
CHΣ , 如果对任意通道 c∈CH 和 

1≤i≤m, u(c)是 u′(c)的子串, u(c)↑S(i)=u′(c)↑S(i), 且 u(c)在 S(i)上的投影的长度小于等于 K(i), 则称 u 和 u′满足 

关系 K
Su u′ . (S,K)-易失通道机器是使用易失通道并遵守强符号约束(S,K)的通道机器, 它的操作语义是一个

标号迁移系统(Conf,Λ∪{ε}, M′→ ,initConf). 给定 q,q′∈Q, u,u′:CH→ *
CHΣ 和 l∈Λ∪{ε}, 如果存在 v,v′:CH→ *

CHΣ , 

使得 K
Sv u , ((q,v),l,(q′,v′))∈ M′→ 和 K

Su v′ ′都成立, 则迁移((q,u),l,(q′,u′))属于迁移关系 M′→ . 

给定通道机器 M 的状态 q 和 q′, 如果将 M 视为(S,K)-易失通道机器, 我们称其在操作语义上从格局(q,cinit) 

到格局(q′,cinit)的迹的集合为 ,
, ( )S K

q qLT M′ . 这里, cinit 的作用是将每个通道名映射到ε. (S,K)-易失通道机器的控制

状态可达问题是指: 给定通道机器 M、强符号限制(S,K)和状态 q 和 q′, 判定 ,
, ( )S K

q qLT M′ 是否为空集. 文献[8]说 

明了控制状态可达问题是可判定的, 其考虑的易失通道机器相当于 S 只包含一个集合时的情况. 使用类似的

思想不难证明, (S,K)-易失通道机器的控制状态可达问题是可判定的. 将M视为(S,K)-易失通道机器时, 我们称 

其在操作语义上从格局 (q,cinit)到格局 (q′,cinit), 且通道不丢失任何内容的迹的集合为 ,
, ( )S K

q qT M′ . 或者说 , 
,

, ( )S K
q qT M′ 是“非易失通道”版本的 ,

, ( )S K
q qLT M′ . 

给定两个采用不同通道的通道机器 M=(Q,CH,ΣCH,Λ,Δ)和 M′=(Q′,CH′,ΣCH,Λ,Δ′), 即 CH∩CH′=∅, M 和 M′

的乘积被定义为另一个通道机器 M⊗M′=(Q×Q′,CH∪CH′,ΣCH,Λ,Δ″). Δ″中的一步非ε迁移会同时完成 M 和 M′中

使用同样标号的两个迁移, 此时, 新的卫士表达式是这两个卫士表达式的交, 新的通道操作正好包含这两个

迁移的通道操作; Δ″中的一步ε迁移完成 M 或 M′中的一步ε迁移. 文献[8]中给出了如下引理, 说明了两个易失

通道机器乘积的 LT 集合等于两个易失通道机器各自的 LT 集合的交: 

引理 3. 给定 1 1 2 2, , ,q q q q′ ′ 以及 S 和 K, 
1 1 1 1

, , ,
, 1 2 , 1 , 1( ) ( ) ( ).S K S K S K

q q q q q qLT M M LT M LT M′ ′ ′⊗ = ∩  

这里, q=(q1,q2)且 1 2( , )q q q′ ′ ′= . 

6.2   使用通道机器模拟aCltf(Mod(L)),n+1bb执行一条特定的扩展历史 

本节通过一个例子说明如何使用通道机器模拟并发系统对应一条特定的扩展历史的执行 .  给 

定并发系统aCltf(Mod(L)),n+1bb 的一条 k-扩展历史 eh, 我们为每个进程 Pi 构造一个通道机器 eh
iM 来模拟进程

Pi 的行为. 下一节将证明易失通道机器 1 1...eh w eh w
nM M− −
+⊗ ⊗ 模拟了并发系统对应 eh 的执行. 这里, eh w

iM − 是从

eh
iM 构造得到的通道机器. eh

iM 的定义见第 6.3 节, eh w
iM − 的定义见第 7 节. 

通道机器 eh
iM 需要包含进程 Pi 的状态, 包括客户程序状态和并发数据结构状态, 并依据这些状态进行迁

移. 为了进行通道机器的同步, eh
iM 也需要处理其他进程的动作, 为此, 它不断非确定地猜测其他进程的动

作. 其他进程的写动作和 cas 动作都会被猜测为一个对应的写动作. 为了保证 eh
iM 对应的扩展历史一定是 eh 

(或其前缀), 我们向 eh
iM 的状态加入了一个元组来确保这一点. eh

iM 只有一个通道, 对应了进程 Pi 的存储缓

冲区. eh
iM 在猜测其他进程的写动作时, 也会向通道中放入对应的内存单元和值. 为了保证丢失部分通道内 

容不影响执行, 通道中的每个元素都包含内存的快照. 
eh
iM 会将进程 Pn+1对 zw的 cas 动作猜测为对应的写动作并向通道写入 zw, 这些写入的 zw被设置为强符号.
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它们离开通道时将触发刷出迁移, 并且 eh
iM 在下一步的迁移一定是对应的函数调用或函数返回动作(不管这

些函数调用和函数返回动作是否属于进程 Pi). eh
iM 在函数调用和函数返回动作后会向通道写入 zf, 也会猜测 

其他进程对 zf的写动作. 这些写入的 zf也被设置为强符号, 它们离开通道将触发调用刷出或返回刷出迁移. 这 

就是 eh
iM 捕捉扩展历史的机制. 

图1给出了一个 eh
iM 模拟并发系统中进程Pi执行的例子. 这里, eh是一个包含 8个动作的扩展历史, 图1(a)

给出了 eh 对应的并发系统aCltf(Mod(L)),3bb 的执行, 而图 1(b)~图1(d)分别给出了 1 2,  eh ehM M 和 3
ehM 的对应执行, 

其中, 进程 P3 是观察者进程. 

 
(a) aCltf(Mod(L)),3bf 的一条执行 t 

 
(b) 对应 t 的通道机器 1

ehM 的执行 t1 

 
(c) 对应 t 的通道机器 2

ehM 的执行 t2 

 
(d) 对应 t 的通道机器 3

ehM 的执行 t3 

图 1  aCltf(Mod(L)),3bb 的一条执行以及通道机器 1 2,  eh ehM M 和 3
ehM 对应这条执行的执行 

图1中的每条执行按照时间顺序从左到右画出动作, 依据属于不同的进程从上到下画动作. 为了强调每一

对函数调用和函数返回动作, 我们在每个函数调用和函数返回动作下面画一条竖线, 且用横线连接一对函数

调用和函数返回动作对应的竖线. 为了强调每一对调用刷出和返回刷出动作, 在每个调用刷出和返回刷出动

作下面画一个圆圈, 且用横线连接一对调用刷出和返回刷出对应的圆圈. 当函数调用、函数返回、调用刷出

和返回刷出动作是进程 Pi 的动作时, 对应的横线画为实线; 当函数调用、函数返回、调用刷出和返回刷出动

作来自猜测其他进程的动作时, 画为虚线. 
图 1 中的术语解释如下: 为了节省空间, 我们用 w(x)1 表示将 x 的值写为 1 的动作, 用 r(x)1 表示从 x 读到
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1 的动作, 用 f(x)1 表示从存储缓冲区中刷出一项且其将 x 写为 1 的动作, 用 cas(y)1 表示使用 cas 成功地将 y 

的值修改为 1的动作. 通道机器 eh
iM 用 g(zf)b2和 g(zw)a1分别表示两个猜测的写动作: 前者将 zf的值写为 b2, 后 

者将 zw 的值写为 a1. 可以看到: 一些猜测的写(如 g(zf)b2)在并发系统的执行中对应写动作(如 w(zf)b2), 另一些

猜测的写(如 g(zw)a1)在并发系统的执行中对应 cas 动作(如 cas(zw)a1). 为了节省空间, 图上用 a1~a4分别代表向

zw 写入的 4 个函数调用或函数返回的值, 用 b1~b4 分别代表向 zf 写下的 4 个标号, 即 a1=call(1,M1,_), a2=call(2, 
M2,_), a3=return(1,M1,_), a4=return(2,M2,_), b1=b2=call 且 b3=b4=ret. 需要注意的是: 在图 1(b)~图 1(d)中的动作 

来自 eh
iM , 因此每个动作还带有内存快照. 为了理解方便, 我们仍沿用图 1(a)的写法. 

我们分别称图 1(a)~图 1(d)中的执行为 t, t1~t3. 可以看到, 各个进程模拟的执行(即 t1~t3)和原执行 t 有着相

同的对内存单元修改动作的序列. 这里的内存单元修改指刷出和 cas 动作, 这里不对两者进行区分. 然而, t1

和 t 有一点很大的不同在于: t 中有多个存储缓冲区, 而 t1 只有一个通道. 为了保证相同的内存修改动作的序

列, t1 中猜测其他进程动作的写时, 可能会让一些写“提前”发生. 例如: 在 t 中, P1 中的 w(x)1 先发生但 P2 中的

cas(y)1 先修改内存; 而在 t1 中, 只能先让猜测的对 y 的写先发生, 这样对 y 的修改才能先发生. 

6.3   通道机器 eh
iM  

本节简述通道机器 eh
iM 的构造. 在本文的技术报告版本[29]中, 可以找到 eh

iM 的详细定义. 

给定一条长度为 k 的扩展历史 eh=α1⋅…⋅αk, 可以构造一个识别 eh 的确定型有穷自动机 Aeh=(Qs,Σs,→s,Fs, 

0sq ). 这里, 
0

{ ,..., }
ks sQ q q= 是有穷的状态集合, Σs={call(i,m,a),return(i,m,a),flushCall(i),flushReturn(i)|1≤i≤n, 

a∈D,m∈M}是迁移标号的集合且 M 和 D 是对应的函数名集合和数据域, 
0sq 是初始状态, { }

ks sF q= 是接收状

态的集合, 迁移关系→s 包含迁移 1
0 1 1

,..., k
k k

s ss s s sq q q qαα
−

⎯⎯→ ⎯⎯→ . 

给定并发数据结构 L=(XL,ML,DL,QL,→L), 令修改后的并发数据结构 Mod(L)为五元组(XL∪{zf},M,DL∪{call, 
ret},QL∪Q′, M′→ ). 令 Val 是一个为内存单元分配值的函数的集合, 且每个属于 Val 的函数将 XL 中的内存单元 

映射到 DL 中元素, 将 zw 映射到{⊥}∪markedVal(M,DL,n)中的元素, 将 zf 映射到{⊥,call,ret}中的元素. 对 i≠n+1, 

通道机器 eh
iM 定义为五元组 ( ,{ }, , , )eh eh

ii iQ c Σ Λ Δ . eh
iM 只使用一个通道 ci, 而 eh

iQ , Σ和Λ定义如下. 

• eh
iQ =({inclt,inlib2}∪((QL∪Q′)×{inlib1})×Val×Val×Qs×{⊥}∪markedVal(M,DL,n))是状态的集合, 这里, inclt, 

inlib1 和 inlib2 是修改后的最一般客户的状态. 一个 eh
iQ 中的状态是一个五元组(q,dc,dg,qs,mak), 其中: q 

是修改后的最一般客户和修改后的并发数据结构的控制状态; dc 存储一个内存单元求值函数, 表示并

发系统当前的内存求值; dg 存储另一个内存单元求值函数, 它是通过使用将通道 ci 缓存的所有写更新

dc 得到的; qs 是有穷自动机 Aeh 的状态, 用来记录当前执行产生的扩展历史; mak 是一个标记, 用来确 

保 eh
iM 每次从通道中取出一个 zw 的写(来自 eh

iM 猜测进程 Pn+1 对 zw 的 cas 动作)之后都紧跟着一个对 

应的函数调用或函数返回动作; 
• 通道字母表

1 2 3s s sΣ Σ Σ Σ= ∪ ∪ 是 3 个集合的并集.其中
1s

Σ ={(n+1,zw,d}|d∈Val){(j,zf,d)|1≤j≤n,d∈Val} 

中的一个元素代表一个猜测的对 zw的写(对应进程Pn+1上对 zw的 cas操作), 或者是进程Pi对 zf的写(在 
函数调用和函数返回之后), 或者是猜测的其他进程对 zf的写. 

2sΣ ={((j,x,d),#)|1≤j≤n,x∈XL,d∈Val}中

的一个元素代表当前缓存的进程 Pi 对相应内存单元的最新的写. 而
3 2

{ | ( ,#) }s sa aΣ Σ= ∈ 中的一个元 

素代表当前缓存的对相应内存的一个写, 且这个写要么是进程 Pi 猜测的(其他进程的写), 要么这个写

是进程 Pi 执行的写, 但不是进程 Pi 对这个内存单元的最新写; 
• Λ是迁移标号的集合, 包含写、cas、刷出、函数调用、函数返回、调用刷出、返回刷出和ε迁移. τ动

作和读动作对应的迁移的标号都是ε. 

( { } ({ }) ({ }))i i
eh eh eh
i i iGuard Qc OpQ cΛ εΔ ∈ × ∪ × × × 是迁移关系. 在本文的技术报告版本[29]中, 可以找到 eh

iΔ  

的详细定义. 由于空间所限, 本文只展示如下迁移的构造: 并发数据结构和客户程序对 zf 的写、猜测其他进

程对 zf 的写、调用刷出(来自从通道中取出 zf 的写)、猜测进程 Pn+1 对 zw 的写、刷出对 zw 的写、函数调用以及
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猜测函数调用. 任取 q∈{inclt,inlib2}∪((QL∪Q′)×{inlib1}), qt∈Q′, dc,dg∈Val 和 qs∈Qs: 

• 并发数据结构对 zf 的写: 令 ( , )
( , )

fwrite z call
m a tis q′⎯⎯⎯⎯⎯→ L 为 Mod(L)的迁移, 则: 

, : , !
( , ) 1 1(( , ), , , , ) (( , ), , , , )i i eh

i
op c c

m a lib c g s t lib c g sis in d d q q in d d qΣ β
Δ ′⊥ ⎯⎯⎯⎯⎯→ ⊥ . 

这里, gd ′ =dg[zf:call], β=(i,zf, gd ′ ), 迁移标号 op=write(i,zf, gd ′ ). 注意, 放入通道的每个数据项包含写动 

作发生的进程号、被修改的内存单元以及一个内存快照. 被修改的内存单元的新值可以从内存快照

中读取; 
• 客户程序对 zf 的写: 

, : ,
2

!( , , , , ) ( , , , , )i i eh
i

op c c
lib c g s clt c g sin d d q in d d qΣ β

Δ ′⊥ ⎯⎯⎯⎯⎯→ ⊥ . 

这里, gd ′ =dg[zf:ret], β=(i,zf, gd ′ ), 迁移标号 op=write(i,zf, gd ′ ); 

• eh
iM 猜测其他进程的一个对 zf 的写: 令 1≤j≤n, j≠i 且 a∈{call,ret}, 则: 

1 1, : , !( , , , , ) ( , , , , )eh
i

op c c
c g s c g sq d d q q d d qΣ β

Δ ′⊥ ⎯⎯⎯⎯⎯→ ⊥ . 

这里, gd ′ =dg[zf:a], β=(j,zf, gd ′ ), 迁移标号 op=write(j,zf, gd ′ ). 这个猜测不影响 eh
iM 中修改后的并发数据 

结构或客户程序的控制状态; 

• 刷出一个对 zf 赋值为 call 的写, 引发一个调用刷出迁移: 令 1≤j≤n, 如果 ( )flushCall j
ss sq q′⎯⎯⎯⎯⎯→ , 则: 

, : , ?( , , )( , , , , ) ( , , , , )i i f eh
i

op c c j z d
c g s g sq d d q q d d qΣ

Δ ′⊥ ⎯⎯⎯⎯⎯⎯⎯→ ⊥ . 

这里, d(zf)=call, 迁移标号 op=flushCall(j); 

• eh
iM 猜测进程 Pn+1 的一个对 zw 的写: 令 a∈markedVal(M,DL,n), 则: 

, : , !( , , , , ) ( , , , , )i i eh
i

op c c
c g s c g sq d d q q d d qΣ β

Δ ′⊥ ⎯⎯⎯⎯⎯→ ⊥ . 

这里, gd ′ =dg[zw:a], β=(n+1,zw, gd ′ ), 且迁移标号 op=write(n+1,zw, gd ′ ). 这个猜测不影响 eh
iM 中修改后 

的并发数据结构或客户程序的控制状态; 
• 刷出通道中缓存的对 zw 的一个写: 以这个写将 zw 赋值为一个函数调用为例: 

, : , ?( 1, , )( , , , , ) ( , , , , ( , , ))i i w eh
i

op c c n z d
c g s g sq d d q q d d q call j m cΣ

Δ
+⊥ ⎯⎯⎯⎯⎯⎯⎯→ . 

这里, d(zw)=call(j,m,c), 且迁移标号 op=flush(n+1,zw,d). 这个迁移修改了 eh
iM 的状态的第 5 个元组, 将 

其设置为一个函数调用的信息; 

• 进程 Pi 做函数调用: 令 ( , , )call i m a
ss sq q′⎯⎯⎯⎯→ , 则: 

( , , ), : ,
( , ) 1( , , , , ( , , )) (( , ), , , , )i eh

i
call i m a c nop

clt c g s m a lib c g sin d d q call i m a is in d d qΣ
Δ ′⎯⎯⎯⎯⎯⎯⎯→ ⊥ . 

这里, nop 不改变通道 ci 的内容. 这个迁移将 eh
iM 的状态的第 5 个元组赋值为⊥; 

• 猜测其他进程的函数调用: 令 ( , , )call j m a
ss sq q′⎯⎯⎯⎯→ , 1≤j≤n 且 j≠i, 则: 

( , , ), : ,( , , , , ( , , )) ( , , , , )i eh
i

call j m a c nop
c g s c g sq d d q call j m a q d d qΣ

Δ ′⎯⎯⎯⎯⎯⎯⎯→ ⊥ . 

这个迁移将 eh
iM 的状态的第 5 个元组赋值为⊥. 

7   TSO 内存模型下可线性化的 3 种限界版本的可判定性和复杂度 

如果把aCltf(Mod(L)),n+1bb的一条有穷执行 e投影到函数调用、函数返回、调用刷出和返回刷出动作集合 

上, 得到的扩展历史为 eh, 并且在 e 的最后一个格局中所有进程的存储缓冲区都被清空, 那么我们称有穷执 
行 e 是aCltf(Mod(L)),n+1bb的扩展历史 eh 的标记见证. 引入标记见证的原因是: 这样的执行的开始格局和终止 

格局都无需考察存储缓冲区的内容, 方便完成从 TSO 内存模型下可线性化的限界版本到易失通道机器的控制

状态可达问题的归约. 下面的引理将判定特定扩展历史是否存在这个问题归约到了判定特定的标记见证是否

存在这个问题. 
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引理 4. ehistory(aL,nbtt)上存在扩展历史 eh, 当且仅当aCltf(Mod(L)),n+1bb 存在 eh 的一条标记见证. 

引理 4 的简要证明如下: 引理的“当”方向由引理 1 和引理 2 显然可以得到. 对“仅当”方向, 根据引理 1 和 
引理 2, ehistory(aL,nbtt)上存在扩展历史 eh, 当且仅当aCltf(Mod(L)),n+1bb 上存在执行 t, 且 t 的扩展历史为 eh. 

在 t 的最后一个动作之后, 我们令进程 P1 到 Pn 都清空自己的存储缓冲区, 就得到了 eh 的一条标记见证. 

令 eh f
iM − 是通过对 eh

iM 做如下更改得到的通道机器: 首先, 将除了刷出、cas、调用刷出和返回刷出之外 

的迁移都转化为τ迁移; 然后, 将每个 cas(j,x,d1,d2)迁移转化为 flush(j,x,d2)迁移; 再将每个调用刷出 flushCall(j) 

迁移转化为 flush(j,zf,d)迁移, 这里的 d 是 eh
iM 产生 flushCall(j)迁移时刷出的对应 zf 的项中的内存快照; 最后, 

用类似的方法处理返回刷出迁移. 
下面的引理说明: 给定 k-扩展历史 eh和一对格局, 以这对格局为起点和终点的 eh对应的标记见证的存在 

问题(根据引理 4, 即 eh 的存在问题)可以被归约到判断 11 ( , )
( , )1 i i

n S K eh f
q q ii

T M+ −
′=

≠ ∅∩ . 注意, 这里的机器并未采用易失 

通道. 这个引理的成立, 来自我们事实上用 zw 的刷出之后紧邻的τ迁移对应了函数调用和函数返回迁移, 用 zf

的“刷出”对应了调用刷出和返回刷出迁移. 这个引理的证明可以在本文的技术报告版本[29]中找到. 
引理 5. 给定一条 k-扩展历史 eh. aCltf(Mod(L)),n+1bb 上存在从(pin,dinit, initu′ ,⊥)开始、到(pw,dw, initu′ ,⊥)结束

的 eh 的标记见证, 当且仅当 11 ( , )
( , )1 i i

n S K eh f
q q ii

T M+ −
′=

≠ ∅∩ . 这里, pin 将进程 P1 到 Pn 映射到 inclt, 且将进程 Pn+1 映射到

qwit. initu′ 将进程 P1 到 Pn+1 映射到ε. 对 1≤i≤n+1, qi=(pin(i),dinit,dinit,qis,⊥), 且 iq′ =(pw(i),dw,dw,qends,⊥). 

令 eh w
iM − 是通过对 eh

iM 做如下更改得到的通道机器: 首先, 将除了写和 cas 之外的迁移都转化为τ迁移; 

然后, 将每个 cas(j,x,d1,d2)迁移转化为 write(j,x,d2)迁移. 由于非易失通道不丢失内容, 因此, eh f
iM − 的刷出动

作序列和
eh w
iM −

的写动作序列一致. 进而, 引理 5 在将 eh f
iM − 替换为 eh w

iM − 时仍成立. 

当把 eh w
iM − 视为易失通道机器时, 为了保证不丢失通道内对应扩展历史 eh的 zf和 zw, 通道中的字母表

1s
Σ

中的元素不应丢失. 值得注意的是: 虽然 eh w
iM − 中的函数调用、函数返回、调用刷出和返回刷出迁移被转化

为了τ迁移, 但 eh
iM 的状态中的第 4 个元组, 即自动机 Aeh 的状态, 仍在记录扩展历史, 记录的扩展历史来自于

通道中缓存的 zf 和 zw. 为了保证 eh w
iM − 的读动作总能成功读到对相应内存单元的最新的写, 通道中的字母表

2sΣ 中的元素不应丢失, 因此, 强符号集合的向量为
1 2

( , )s sS Σ Σ= . 由于扩展历史 eh的长度为 k, 通道里的对应

扩展历史的项(zf 和 zw)的数目不超过 k. 每个通道里字母表
2sΣ 中的元素数目不会超过|XL|, 因此, 强符号约束

为(S,K), 其中, K=〈k,|XL|〉. 下面的引理说明了引理 5 在将通道机器 eh f
iM − 替换为(S,K)-易失通道机器 eh w

iM − 时仍 

成立. 这个引理的证明可以在本文的技术报告版本[29]中找到. 
引理 6. 给定一条 k-扩展历史 eh. aCltf(Mod(L)),n+1bb 上存在从(pin,dinit, initu′ ,⊥)开始、到(pw,dw, initu′ ,⊥)结束

的 eh 的标记见证, 当且仅当 11 ( , )
( , )1 i i

n S K eh f
q q ii

LT M+ −
′=

≠ ∅∩ . 这里, pin 将进程 P1 到 Pn 映射到 inclt, 且将进程 Pn+1 映射

到 qwit. initu′ 将进程 P1 到 Pn+1 映射到ε. 对 1≤i≤n+1, qi=(pin(i),dinit,dinit,qis,⊥), 且 iq′ =(pw(i),dw,dw,qends,⊥). 

根据引理 3, 11 ( , )
( , )1 i i

n S K eh w
q q ii

LT M+ −
′=

≠ ∅∩ 成立, 当且仅当 1( , )
( , ) 1 1...S K eh w eh w

p p nLT M M− −
′ +⊗ ⊗ ≠ ∅ 成立. 后者正是(S,K)-

易失通道机器的控制状态可达问题, 是可判定的. 这里, p=(q1,…,qn+1), 且 1 1( ,..., )np q q +′ ′ ′= . 引理 6 中的 pw 和 dw

的数目是有穷的. 通过枚举所有的 pw 和 dw 并多次使用引理 6, 可以判定aCltf(Mod(L)),n+1bb 上是否存在 eh 的

标记见证. 根据引理 4, 这个方法判定了 eh 是否是aL,nbtt 上的 k-扩展历史. 根据第 4 节的讨论, 我们可以得到 

TSO 内存模型下可线性化的 3 种限界版本是可判定的, 如下面的定理所述. 
定理 7. 给定并发数据结构 L 和 L′、顺序规约 Spec 以及正整数 n, n 进程下 L′是否 k-限界 TSO-to-TSO 线

性化了 L 是可判定的, n 进程下 L′是否 k-限界 TSO-to-SC 线性化了 L 是可判定的, n 进程下 L 是否 k-限界 TSO
可线性化到 Spec 是可判定的. 

我们使用简单通道机器来称呼只使用迁移标号ε、且迁移规则中不使用正则卫士表达式和替换的通道机

器. 简单通道机器的可达问题[20]是指: 给定简单通道机器 M、格局 s1 和 s2(一个格局包含控制状态和通道内



 

 

 

2914 软件学报 2022 年第 33 卷第 8 期   

 

容), 判断作为易失通道机器的 M 是否有一条从 s1 和 s2 的有穷执行. 文献[20]证明了简单通道机器的可达问题 
的复杂度在递归函数的 Fast-Growing 层级[19]

ωω
F 中. 

为了证明的方便, 我们使用单通道简单通道机器, 为此需要证明简单通道机器的可达问题与单通道的简

单通道机器的可达问题可以相互归约. 
• 一方面, 后者是前者的一个子问题; 
• 另一方面, 我们通过如下方式将前者归约为后者: 给定简单通道机器 M, 可以构造一个单通道简单

通道机器 M′. M′的通道内容就是使用分隔符分隔开的 M 的各个通道的内容. M 的一步迁移中对通道

内容的修改被 M′上若干步迁移所模拟, 这些迁移读取整个通道的内容, 并分别修改“M 的每个通道”
的内容(根据分隔符确定是哪个通道). 因此, 单通道简单通道机器的可达问题与简单通道机器的可

达问题有着相同的复杂度. 通过类似的思想, 可以根据易失通道机器 M 构造单通道简单通道机器

M′. 为了 M 的一步迁移中对通道内容的修改被 M′上若干步迁移所模拟, 这些迁移读取整个通道的

内容, 使用正则卫士表达式进行判断, 进行可能的元素替换, 并分别修改“M 的每个通道”的内容. 
因此可以证明, 易失通道机器的控制状态可达问题和单通道的简单通道机器的可达问题可以互相

归约. 
由于 TSO 内存模型下可线性化的 3 种限界版本的验证问题被归约为易失通道机器的控制状态可达问题, 

因此可以看到, TSO 内存模型下可线性化的 3 种限界版本的验证问题可以被归约到单通道的简单通道机器的 

可达问题. 注意: 由于易失通道机器 eh
iM 能较为自然地建模进程 i 的执行, 因此在可线性化的 3 种限界版本的 

可判定性证明中, 我们将其归约到易失通道系统的控制状态可达, 而不是单通道的简单通道机器的可达问题. 

采用类似于文献[17]的思想, 我们构造了并发数据结构
1 2( , )

M
s sL , 它使用运行在两个进程上的两个函数 M1 

和 M2 的合作来模拟单通道简单通道机器 M 使用易失通道时, 从 s1 开始的迁移. 两个函数不断地读取来自因

对方的存储缓冲区刷出而导致的更新, 并将读到的值写入自己的存储缓冲区(在必要时, 根据 M 的迁移规则修

改读到的值, 并将新的值写入自己的存储缓冲区). 通过这种方法, 模拟了通道及通道机器的迁移. 由于 TSO
内存模型下, 一个进程的刷出未必会被另一个进程读到, 这导致模拟的通道可能“丢失”一些内容, 即模拟了 

易失通道. 只有当模拟的通道机器的执行到达 s2 之后, 
1 2( , )

M
s sL 的两个函数才可以返回. 通过这种方法, 我们将

单通道简单通道机器 M 的可达问题, 归约到是否某条
1 2( , ) ,[[ 2]]M

s s ttL 的扩展历史包含函数返回动作. 并发数据结

构
1 2( , )

M
s sL 的构造以及这个归约的证明, 可以在本文的技术报告版本[29]中找到. 

下面叙述如何通过将单通道简单通道机器的可达问题, 归约到判定
1 2( , )

M
s sL 是否符合 TSO 内存模型下 

可线性化的 3 种限界版本的方法. 具体的证明可以在本文的技术报告版本[29]中找到. 
• k-限界 TSO-to-TSO 可线性化的复杂度 
令并发数据结构 Lpend 包含 M1 和 M2 两个函数, 且这两个函数从不返回. 一种实现方法为 M1 和 M2 内只包 

含一条 while(true);语句. 当
1 2( , ) ,[[ 2]]M

s s ttL 中存在一条包含至少一个函数返回动作的执行时, 令 t 为这样的执行, 

且不妨设这个函数返回动作发生在进程 P1. 基于 t, 我们构造另一个执行 t′如下: 如果进程 P1尚未做调用刷出, 
则进程 P1 的存储缓冲区内缓存着(zf,call), 将其刷出并进行一次调用刷出动作; 由于需要 M1 和 M2 的合作来模

拟 M 的行为, 进程 P2 一定有至少一次函数调用; 如果进程 P2 尚未做调用刷出, 则进程 P2 的存储缓冲区内缓 

存着(zf,call), 将其刷出并进行一次调用刷出动作. 执行 t′显然属于
1 2( , ) ,[[ 2]]M

s s ttL 且至少包含 5个函数调用、函数

返回、调用刷出或返回刷出动作. 显然, 执行 t′的扩展历史不属于
1 2( , ) ,[[ 2]]M

s s ttL 的扩展历史集合. 

可以证明: 
1 2( , ) ,[[ 2]]M

s s ttL 存在一条包含至少一个函数返回动作的执行, 当且仅当
1 2( , ) ,[[ 2]]M

s s ttL 的扩展历史集

合不是aLpend,2btt 的扩展历史集合的子集, 当且仅当 2 进程下 Lpend 并未 TSO-to-TSO 线性化了
1 2( , )

M
s sL . 由于

aLpend,2btt 的每条扩展历史最多包含 4 个动作, 且执行 t′的扩展历史包含至少 5 个动作, 因此在考察
1 2( , ) ,[[ 2]]M

s s ttL  

的扩展历史集合时, 只需要考察长度不超过 5 的扩展历史集合即可. 因此, 我们将易失通道机器 M 上的可达 
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问题归约到判定 2 进程下 Lpend 是 5-限界 TSO-to-TSO 线性化了
1 2( , )

M
s sL . 

• k-限界 TSO-to-SC 可线性化的复杂度 

当
1 2( , ) ,[[ 2]]M

s s ttL 中存在一条包含至少一个函数返回动作的执行时, 令 t为这样的执行, 且不妨设这个函数返 

回动作发生在进程 P1. 由于需要 M1 和 M2 的合作来模拟 M 的行为, 进程 P2 一定有至少一次函数调用. 执行 t 
至少包含 3 个函数调用或函数返回动作. 显然, 这样的执行的历史不属于aLpend,2btt 的历史集合. 

可以证明: 
1 2( , ) ,[[ 2]]M

s s ttL 存在一条包含至少一个函数返回动作的执行, 当且仅当 2 进程下 Lpend并未 TSO-to- 

SC 线性化了
1 2( , )

M
s sL . 由于aLpend,2btt 的每条历史最多包含 2 个动作, 且执行 t 的历史包含至少 3 个元素, 因此在

考察
1 2( , ) ,[[ 2]]M

s s ttL 的历史集合时, 只需要考察长度不超过 3 的历史集合即可. 因此, 我们将易失通道机器 M 上

的可达问题归约到判定 2 进程下 Lpend 是否 3-限界 TSO-to-SC 线性化了
1 2( , )

M
s sL . 

• k-限界 TSO 可线性化的复杂度 

在并发数据结构
1 2( , )

M
s sL 的构造中, 要求一旦 M1 或者 M2 可以返回, 则其会修改一个 flag, 使得之后不 

管在哪个进程上的 M1 和 M2 都直接返回. 令顺序规约 Spec 为包含不超过两个 M1 或 M2 操作的顺序历史集合. 

显然, S 是正则的, 且可以通过枚举构造. 当
1 2( , ) ,[[ 2]]M

s s ttL 中存在一条包含至少一个函数返回动作的执行时, 令 t 

为这样的执行, 且不妨设这个函数返回动作发生在进程 P1. 基于 t, 我们构造另一个执行 t′如下: 此时, M1 和

M2都变成了实质上的空函数. 如果进程 P1尚未做调用刷出或返回刷出, 则清空进程 P1的存储缓冲区, 并做调

用刷出或返回刷出. 由于需要 M1 和 M2 的合作来模拟 M 的行为, 进程 P2 一定有至少一次函数调用. 如果进程

P2 的函数还未返回, 则在进程 P2 执行一次函数返回动作. 之后, 清空进程 P2 的存储缓冲区, 并做调用刷出或 

返回刷出. 最后, 在进程 P1 上调用一个函数并返回, 并做调用刷出和返回刷出. 执行 t′显然属于
1 2( , ) ,[[ 2]]M

s s ttL 且 

至少包含 6 个函数调用或返回刷出动作, 对应至少 3 个操作. 显然, Spec 中的顺序历史包含的操作少于 3 个. 

可以证明: 
1 2( , ) ,[[ 2]]M

s s ttL 存在一条包含至少一个函数返回动作的执行, 当且仅当 2 进程下
1 2( , )

M
s sL 并未 TSO 

可线性化到 Spec. 由于 Spec 中的每个历史包含不超过两个操作, 且执行 t′对应至少 3 个操作, 包含至少 6 个 

函数调用或返回刷出动作, 因此在考察
1 2( , ) ,[[ 2]]M

s s ttL 的函数调用和返回刷出动作序列时, 只需要考察长度不超

过 6的序列集合即可. 因此, 我们将易失通道机器 M上的可达问题归约到判定 2进程下
1 2( , )

M
s sL 是否 6-限界 TSO 

可线性化到 S. 
因此, 我们将 TSO 内存模型下可线性化的 3 种限界版本的验证问题归约到单通道的简单通道机器的可达

问题, 又将后者归约到了前者. 根据以上讨论, 得到了如下定理, 它说明 TSO 内存模型下可线性化的 3 
种限界版本的复杂度都在递归函数的 Fast-Growing 层级 ωω

F 中. 

定理 8. 在 n 进程下, 检测 k-限界 TSO-to-TSO 可线性化、k-限界 TSO-to-SC 可线性化和 k-限界 TSO 可线 
性化的复杂度都在递归函数的 Fast-Growing 层级 ωω

F 中. 

8   结论和未来工作 

据我们所知, TSO-to-TSO 可线性化、TSO-to-SC 可线性化和 TSO 可线性化是文献中针对 TSO 内存模型

提出的全部可线性化变种. 本文研究了 k-限界 TSO-to-TSO 可线性化、k-限界 TSO-to-SC 可线性化和 k-限界

TSO 可线性化的可判定性. TSO 内存模型下可线性化的 3 种限界版本都是非平凡的, 因为写动作的数目不限

界, 因此使用的存储缓冲区大小不限界, 进而其操作语义是无穷状态迁移系统. 我们证明了 TSO 内存模型下

可线性化的这 3种限界版本都是可判定的. 我们的工作解决了 TSO内存模型下限界可线性化的可判定性问题. 
本文将并发数据结构以及顺序规约之间的 k-限界 TSO-to-TSO 可线性化、k-限界 TSO-to-SC 可线性化和

k-限界 TSO 可线性化的验证归约到 k-扩展历史集合之间的 TSO-to-TSO 可线性化的验证, 从而以一种统一的

方式验证 TSO 内存模型下可线性化的 3 个限界版本. 验证的重点在于判定 TSO 内存模型下并发数据结构是
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否有一条特定的扩展历史. 我们证明了这个问题是可判定的, 证明的方法是将其归约到已知可判定的易失通

道机器的控制状态可达问题. 归约的难点在于: 已有的关联 TSO 内存模型下并发系统和易失通道机器的工作

关注的问题是基于状态定义的, 而并发数据结构的正确性定义是基于函数调用、函数返回、调用刷出和返回

刷出动作的, 这两个问题的粒度不同. 更加复杂的是, 函数调用和函数返回动作以一种复杂的方式同时影响

控制状态和存储缓冲区. 我们的工作通过修改内存模型、并发数据结构、客户程序和操作语义, 使得内存单

元 zf和 zw的动作序列对应了函数调用、函数返回、调用刷出和返回刷出的序列. 然后,将修改的操作语义上是 

否存在特定的扩展历史这个问题归约到了易失通道机器 1 1...eh w eh w
nM M− −
+⊗ ⊗ 的控制状态可达问题. 我们提出的 

这个归约方法将有助于验证松弛内存模型上的其他粗粒度性质. 
进而证明了在 TSO 内存模型下判定可线性化的这 3 个限界版本的复杂度都在递归函数的 Fast-Growing 

层级 ωω
F 中. 通过证明单通道简单通道机器的可达问题这一已知的有着这样复杂度的问题和 TSO 内存模型下 

可线性化的这 3 个限界版本可以互相归约得到这个结论. 我们的工作展示了在 TSO 内存模型下对限界可线性

化的验证具有理论可行性 , 为 TSO 内存模型一致性验证的进一步研究打下了理论基础 . 非限界版本的

TSO-to-SC 可线性化和 TSO 可线性化的可判定性问题目前仍是开放的. 作为未来工作, 我们准备研究非限界

版本的 TSO-to-SC 可线性化和 TSO 可线性化的可判定性问题. 
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