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基于犆犺狌狀犽犉狅犾犱犻狀犵的多租户数据库缓存管理机制
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摘　要　ＣｈｕｎｋＦｏｌｄｉｎｇ是ＳａａＳ模式下常用的存储架构之一，通过共享数据库共享架构来存储租户的数据以获取
规模经济效益，但基于传统数据库搭建的ＣｈｕｎｋＦｏｌｄｉｎｇ共享存储架构，其缓存管理机制缺乏良好的多租户特性，
导致数据库性能恶化，租户的ＳＬＡ得不到保障．为此，提出了基于ＣｈｕｎｋＦｏｌｄｉｎｇ的自适应多租户缓存管理机制，
该机制以租户的ＳＬＡ需求作为驱动，依据租户当前访问模式，动态生成缓存单元集并计算缓存单元集的Ｉ／Ｏ效
益，通过贪婪算法来选择缓存单元集，使得租户ＳＬＡ得到满足的同时最小化缓存资源的消耗．通过实验分析证明
了该缓存管理机制的有效性．
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１　引　言
软件即服务（ＳｏｆｔｗａｒｅａｓａＳｅｒｖｉｃｅ，ＳａａＳ）是一

种基于互联网的服务提供模式、企业或个人租赁服务，

并通过Ｗｅｂ浏览器或Ｗｅｂ客户端访问这个服务．
在ＳａａＳ模式下，数据存储通常采用共享数据库共享
存储架构［１］，从而获取规模经济效益，如Ｕｎｉｖｅｒｓａｌ
Ｔａｂｌｅ［２３］、ＰｉｖｏｔＴａｂｌｅ、ＣｈｕｎｋＦｏｌｄｉｎｇ［４］等．这些共
享存储架构各有其优缺点，ＣｈｕｎｋＦｏｌｄｉｎｇ相比于



ＵｎｉｖｅｒｓａｌＴａｂｌｅ无存储空间的大量浪费，可更好地
支持索引，查询时不需要处理大量的ｎｕｌｌ值以及数
据类型的转换；ＣｈｕｎｋＦｏｌｄｉｎｇ相比于ＰｉｖｏｔＴａｂｌｅ
减少了存储元数据和业务数据的比例，也降低了重
构租户逻辑表的代价．

尽管ＣｈｕｎｋＦｏｌｄｉｎｇ对比其它共享架构具有明
显的优势，但基于传统数据库搭建的共享存储架构，
仍然存在着很多的不足，如额外的Ｉ／Ｏ和自然连
接［４］，而文献［４］指出Ｉ／Ｏ是主要因素．因此，如何缓
解Ｉ／Ｏ导致的性能下降就成为改善ＣｈｕｎｋＦｏｌｄｉｎｇ
共享存储架构性能的关键；对于Ｉ／Ｏ的优化，传统
数据库通常采用缓存数据块的方式，但是在多租户
共享存储架构下，传统数据库的缓存管理机制存在
以下两点不足之处：

（１）传统数据库缓存机制以数据块作为缓存单
元，而多租户共享存储架构下，任一数据块均包含了
大量其他租户的无关数据，采用数据块作为缓存单
元导致大量缓存资源的浪费．

（２）传统数据库缓存机制缺乏多租户的概念，
对于来自租户的请求，传统缓存机制会从提高数据
库整体性能的角度进行缓存管理，这就会导致租户
间资源分配的极为不合理，如高频访问租户抢占低
频访问租户的资源，使得低频访问租户的ＳＬＡ响应
时间需求得不到保障．

针对以上问题，本文提出了一种基于Ｃｈｕｎｋ
Ｆｏｌｄｉｎｇ的自适应的多租户缓存机制（ＳｅｌｆＡｄａｐｔｉｖｅ
ＭｕｌｔｉＴｅｎａｎｔＭｅｍｏｒｙＭａｎａｇｅｍｅｎｔ，ＳＡＭＴＭＭ）．
对每一个租户，ＳＡＭＴＭＭ适应当前的租户访问模
式，动态生成合理的候选缓存单元，并计算其对应的
Ｉ／Ｏ效益，然后具备最高效益率（缓存单元的Ｉ／Ｏ效
益与缓存单元占据内存大小的比值）的缓存单元被
选中放入缓存，重复上述过程直到满足租户的ＳＬＡ
响应时间需求．本文将上述过程形式化定义为变种
的背包问题，并采用贪婪算法来选择缓存数据集．

本文第２节介绍相关工作；第３节基于Ｃｈｕｎｋ
Ｆｏｌｄｉｎｇ共享存储架构的特性，给出相应的代价估计
模型；第４节给出多租户的缓存机制；第５节是相应
的实验环境和实验结果；最后是本文的总结．

２　相关工作
数据库缓存作为改善数据库性能的主要因素，

已经被广泛的研究［５７］．文献［５］给出了一种自调节
的缓存管理机制ＳＴＭＭ，通过为不同缓存使用者

（如排序缓存、Ｈａｓｈ连接缓存、锁缓存、缓冲池等）
建立缓存消耗和时间产出效益的模型，从而使得不
同使用者之间有了统一的衡量标准，并将缓存分配
给产出效益大的使用者，以达到提高系统整体性能
的目的；与ＳＴＭＭ类似，文献［６］通过对每一缓存对
象定义ＢＹＨＲ，即单位字节命中产出率，选择缓存那
些高产出的缓存对象从而利用有限的缓存资源使得
网络传输代价大幅度减少．文献［７］提出了Ｆｒａｇｍｅｎｔ
ｆｅｎｃｉｎｇ用于解决具有明确ＱｏＳ需求的不同类型请
求的缓存分配问题，以达到最小化缓存消耗的目的．
该方案假设数据库磁盘块有统一的访问频率，并基
于简化的事务模型：（１）事务响应时间直接与Ｉ／Ｏ
数目相关；（２）命中率与缓存的磁盘块的数目成正
比．如果某一类请求的响应时间不满足ＱｏＳ所指定
的响应时间，则通过当前已分配的缓存、当前响应时
间与ＱｏＳ响应时间之间的线性对应关系就可以计
算出为满足ＱｏＳ响应时间所需分配的缓存大小．但
是在多租户共享存储模式下，不同租户的数据共享
存储在某一磁盘块中，这就导致单纯以磁盘块数目
而不考虑磁盘块的数据内容作为衡量缓存命中率指
标的假设存在着不合理性．

随着云计算的兴起，传统数据库的缓存管理机
制存在着不足之处［８］．首先，租户间对共享缓存资源
的竞争会导致每一租户获取的缓存资源不足以缓存
其数据，从而导致低的缓存命中率和不好的用户体
验．其次，对于缺乏多租户特性的共享缓存管理策略
（ＬＦＵ、ＬＲＵ）将会倾向于将缓存分配给具备更高请
求速率的租户，从而导致低请求速率租户的缓存命
中率极低．据此，文献［８］指出在云计算环境下将缓
存作为云服务的重要性并讨论了云缓存服务的系统
原型Ｂｌａｚｅ，Ｂｌａｚｅ迭代地将缓存分配给具有最大收
益的租户并采用基于ＣＬＯＣＫ的多租户缓存替换策
略，保证租户的ＳＬＡ同时最大化系统性能．

针对共享存储模式下，传统磁盘和缓存管理策
略在处理不同服务访问模式时显著的性能下降问
题，Ａｒｇｏｎ［９］采用预取／回写技术、缓存划分和量化
磁盘时间调度３种机制使得每一服务达到预期的有
效性指标（相对于独立运行时的效率比值），使得磁
盘服务的有效性得到显著提高，其中预取／回写技术
以及量化磁盘时间调度与本文的研究互补，可以很
好的与本文的多租户缓存管理策略相结合．在服务
间的缓存划分上，Ａｒｇｏｎ需要建立独立执行模式下
缓存空间与Ｉ／Ｏ产出效益间的对应函数关系，其建
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立过程时间较长，而本文的ＳＡＭＴＭＭ不需要建立
此函数关系，因此没有准备阶段的资源消耗，可以更
好地适应在线调整；此外，Ａｒｇｏｎ关注的是服务间的
存储共享，而本文关注的是服务内租户间的存储共
享，共享粒度的不同导致磁盘数据组织形式的不同，
因此Ａｒｇｏｎ并不直接适用于ＳａａＳ模式下的多租户
数据库缓存管理．

与Ａｒｇｏｎ不同，文献［１０］采用曲线拟合建立每
一服务缓存与命中率（Ｉ／Ｏ产出效益）之间的函数关
系，动态地为每一服务分配缓存空间，满足每一服务
ＱｏＳ的同时尽可能地提高系统的整体缓存命中率；
文献［１１］提出了相对分化缓存服务模型，采用基于
回馈的启发式缓存分配策略动态调整每一类请求所
获取的缓存大小从而实现不同类别请求的缓存命中
相对比．它们均不需要Ａｒｇｏｎ中建立缓存空间与
Ｉ／Ｏ产出效益函数的准备阶段的资源消耗，因而能
够快速地适应访问模式的变化并进行在线调整．但
是与本文不同，文献［１０］关注的是软ＱｏＳ，而文
献［１１］中缓存分配的最终优化目标是满足不同类型
请求所指定的ＱｏＳ比值，而不是满足其ＱｏＳ，这与
本文多租户缓存管理机制中的ＳＬＡ响应时间存在
着需求上的差异．

在缓存替换策略方面，常用的缓存替换算法有
ＬＲＵ、ＬＦＵ和ＬＲＵＫ［１２］等．这些算法通常以页面
作为替换单元，并采用引用流作为单一的评价页面
缓存的标准，从而最小化页面缺失率；其中最为常用
的为ＬＲＵ，因为它易于实现并且时间复杂度不高，
但是其存在许多不足，如读取一系列的不经常使用
的页面，则经常被引用的页面就会从缓存中驱逐出
去，这就导致了缓冲池污染．针对这一问题，许多基
于ＬＲＵ改进的算法被提出，如ＬＲＵＫ算法，该算
法跟踪最后一次对页面进行Ｋ引用的时间，并按该
信息对页面进行排序；当需要读进新的页面时，则根
据缓存页面的等级剔除等级低的页面从而防止缓存
池被污染；与ＬＲＵＫ极为类似，ＭｙＳＱＬ／ＩｎｎｏＤＢ
采用带有中点策略的ＬＲＵ替换策略［１３］，该策略的
ＬＲＵ缓冲池链表中包括新链表和旧链表，对每一个
读进缓存的新页面，他们均被放在新链表中，当且仅
当规定的时间内该页面再次被访问，那么该数据块
才会被放入旧链表中；目前这些成熟的缓存替换算
法均采用页面作为缓存单元，但是未考虑ＳａａＳ共享
存储架构下以页面作为替换单元存在着缓存浪费，
而如何给出适应共享架构的缓存单元也并未被深入
研究．

３　多租户缓存管理的理论基础
本节将介绍与多租户缓存管理相关的理论基

础，为下一节基于Ｉ／Ｏ价值的动态缓存单元的多租
户缓存管理机制做铺垫．首先给出ＣｈｕｎｋＦｏｌｄｉｎｇ
和租户访问模式的简化模型，然后结合Ｃｈｕｎｋ
Ｆｏｌｄｉｎｇ共享存储架构的特性及ＭｙＳＱＬ的查询优
化器给出其执行计划模型；最后结合该执行计划模
型给出计算任意请求的Ｉ／Ｏ次数的公式化定义．
３．１　犆犺狌狀犽犉狅犾犱犻狀犵及租户访问模式

ＣｈｕｎｋＦｏｌｄｉｎｇ预定义一系列适当模式的
Ｃｈｕｎｋ表，其中预定义的Ｃｈｕｎｋ表的每一属性列均
有明确的数据类型．对租户个性化定制后的逻辑表，
ＣｈｕｎｋＦｏｌｄｉｎｇ采用列划分技术，将其存储到与其
结构最为相近的若干Ｃｈｕｎｋ表中．其中，基本表的
两个元数据列（Ｔｅｎａｎｔ，Ｒｏｗ）和Ｃｈｕｎｋ表的４个元
数据列（Ｔｅｎａｎｔ，Ｔａｂｌｅ，Ｃｈｕｎｋ，Ｒｏｗ）用于还原租户
的逻辑表，此外为了加速查询速度，在元数据列上建
立组合索引ＴＲ和ＴＴＣＲ．

例１．　设有一个ＣＲＭ管理系统，其基本表信
息包括身份证和姓名，即ＣＲＭ（ｉｄ，ｎａｍｅ），设有３个
租户其ＩＤ为１、２、３，租户１未定制字段，租户２定
制了邮编字段，租户３定制了年龄和家庭住址字段．
３个租户的逻辑模式如图１（ａ）所示，预定义的
ＣｈｕｎｋＦｏｌｄｉｎｇ表模式为ＣＲＭｂａｓｅ和ＣＲＭｃｈｕｎｋ模式，
其对应的共享存储架构如图１（ｂ）所示，其中灰色的
属性列是元数据列．为方便问题阐述，我们将不再区
分基本表与Ｃｈｕｎｋ表，即基本表与Ｃｈｕｎｋ表均包
含４个元数据列（Ｔｅｎａｎｔ，Ｔａｂｌｅ，Ｃｈｕｎｋ，Ｒｏｗ）和组
合索引ＴＴＣＲ．

图１　租户逻辑模式与ＣｈｕｎｋＦｏｌｄｉｎｇ映射关系

为方便我们接下来的问题描述，我们将给出
ＣｈｕｎｋＦｏｌｄｉｎｇ的形式化定义．设逻辑表犚，其属性
集犃＝｛犃１，犃２，…，犃狀｝，犆＝｛犆１，犆２，…，犆犿｝是采用
ＣｈｕｎｋＦｏｌｄｉｎｇ共享存储架构后台预定义的Ｃｈｕｎｋ
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表，则逻辑表犚与后台ＣｈｕｎｋＦｏｌｄｉｎｇ的对应模式
映射信息定义如下．

定义１．　映射关系．逻辑到物理α：犃犻→（犆犼，
犽）．表示关系犚的属性犃犻位于后台犆犼块内，且为其
分配的全局唯一编号为犽．物理到逻辑β：（犆犼，犽）→
｛犃犻，…，犃犻＋狆｝用于获取编号为犽的数据块犆犼所包
含的属性集合．

服务运营商可以跟踪一段时间内租户发起的数
据库访问来获取租户访问模式，我们将其建模为一
个有序对（狇，狑狇），狇＝１，…，犙．其中狇代表第狇个请
求，狑狇是第狇个请求的频率．需要注意的是这里的犙
个请求都是非事务型的，但ＳａａＳ是面向事务型的应
用，所以会包括事务型的请求．对于事务型请求我们
采用重写逻辑［４］，将其分为两个阶段：（ａ）查询阶
段．收集所有满足更新条件的行号（即元数据列，
Ｔｅｎａｎｔ，Ｔａｂｌｅ，Ｃｈｕｎｋ，Ｒｏｗ）．（ｂ）更新阶段．更新
满足更新条件的行所对应的更新列．由于数据库缓
存机制只会减少读操作的Ｉ／Ｏ次数，而并不能减少
写操作的Ｉ／Ｏ次数（可通过延迟写，日志记录），所
以本文将只考虑事务型请求的阶段（ａ）的Ｉ／Ｏ代价，
而通过减少阶段（ａ）的Ｉ／Ｏ代价也可以显著提高事
务型请求的处理效率．简单起见，本文剩下的部分所
有的请求集除非特别说明，将都是非事务型的．
３．２　执行计划

为执行一个请求，查询优化器需要生成所有的

执行计划，然后选择代价最小的执行表访问．主要有
两种表扫描方式：顺序扫描和索引扫描．索引扫描不
需要扫描整个表，而只需要访问满足条件的元组所
属的磁盘块即可．使用索引扫描需要满足两个条件：
（１）在对应的查询中有索引可用，（２）满足条件的元
组的数目远小于表中所有元组的数目［１４１５］．

本文的代价估计是基于嵌套索引的左深树执行
计划来进行计算的，理由如下：

（１）ＣｈｕｎｋＦｏｌｄｉｎｇ共享架构下的所有请求都
需要被重写添加上元数据列［４］，而元数据列上均建
立了组合索引ＴＴＣＲ，因此有索引可用．

（２）ＣｈｕｎｋＦｏｌｄｉｎｇ共享架构下Ｃｈｕｎｋ表中存
储了成千上万租户的数据，对于特定租户特定表的
查询，满足条件的元组的数目相对于Ｃｈｕｎｋ表中的
元组的总数目而言很少．

（３）ＭｙＳＱＬ的查询优化器的执行计划都是基
于左深树的代价估计［１６］，对于其它数据库的代价估
计则需要配合与对应的查询优化器相结合从而得出
相应的Ｉ／Ｏ代价估计．

（４）本文关注的重点是缓存管理机制，所以我
们尽量避免由执行计划选择上的不确定性因素导致
的缓存单元Ｉ／Ｏ代价估计的不准确．因此，本文中
的所有请求均事先经过ＭｙＳＱＬ的ａｎａｌｙｚｅ／ｅｘｐｌａｉｎ
命令进行执行计划的验证，从而保证了代价估计的
准确性，其验证过程如图２所示．

图２　ＭｙＳＱＬ基于嵌套索引的左深树执行计划验证
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　　图２中我们以典型的ＴＰＣＷ中的查看产品信
息请求作为示例，其中的逻辑模式与后台Ｃｈｕｎｋ
Ｆｏｌｄｉｎｇ物理模式的映射关系见５．２节．从图２中
ＭｙＳＱＬ查询优化器的执行过程我们可以得出，
Ｃｈｕｎｋ表的访问以及表间连接是基于索引的（对应
ｔａｂｌｅ，ｔｙｐｅ列），而且每一Ｃｈｕｎｋ表的访问均采用
ＴＴＣＲ索引（对应ｋｅｙ列），并利用过滤后的ＴＴＣＲ
作为访问下一Ｃｈｕｎｋ表的条件（对应ｒｅｆ列），依次
类推，该过程是一个典型的基于嵌套索引扫描的左
深树执行计划．为进一步验证对执行计划假设的正
确性，我们分别测试了相同租户数目不同规模（租
户）数据集下查询优化器的执行过程，结果显示与
图２类似．

图３给出了基于嵌套索引扫描的左深树的
ＭｙＳＱＬ执行计划图，该执行计划共涉及到３个
Ｃｈｕｎｋ表．图中ＩＸＳＣＡＮ表示Ｃｈｕｎｋ表的访问采
用索引扫描的方式，ＴＴＣＲ代表使用的索引
（Ｔｅｎａｎｔ，Ｔａｂｌｅ，Ｃｈｕｎｋ，Ｒｏｗ），Ｆｅｔｃｈ操作用于访问
Ｃｈｕｎｋ表从而取得对应元组的相关的属性列，
ＮＬＪＯＩＮ表示采用嵌套索引扫描的方式．对于每一
个请求，本文中我们主要考虑Ｉ／Ｏ代价，也即每一
个虚线框内的Ｉ／Ｏ代价之和，其中一个虚线框代表
的是访问一个Ｃｈｕｎｋ的代价．

图３　ＭｙＳＱＬ基于嵌套索引的左深树执行计划示意图

３．３　犐／犗代价估计
从图３所示的执行计划示意图我们可以得出，

对于一个请求，其Ｉ／Ｏ代价为所有虚线框内的
ＦＥＴＣＨ操作磁盘Ｉ／Ｏ次数与每一次Ｉ／Ｏ花费时间
乘积之和；对于索引扫描，ＦＥＴＣＨ操作的Ｉ／Ｏ次数
与这个数据块被访问时满足条件的元组数目关系很
密切，我们设第犻个Ｃｈｕｎｋ被扫描时，符合条件的
元组的数目为犽犻，基于文献［１４１５］给出的公式有第

犻个Ｃｈｕｎｋ被扫描时需要的Ｉ／Ｏ次数即为

犈（犐犗犻）＝犿犻×１－犆
犽犻狀犻犱

犆犽犻狀（ ）
犻

，犱＝１－１／犿犻 （１）
在函数（１）中，犿犻表示第犻个Ｃｈｕｎｋ占据的磁

盘空间对应的数据库逻辑页面的数目，狀犻表示第犻
个Ｃｈｕｎｋ中的元组的数目．对于一个请求，如果没
有任何数据被缓存，则其需要的磁盘Ｉ／Ｏ次数为所
有Ｃｈｕｎｋ的Ｉ／Ｏ次数之和，即

犈（犐犗）＝∑
犱

犻＝１
犈（犐犗犻） （２）

其中犱是查询中涉及到的Ｃｈｕｎｋ的数目；如果某一
ＦＥＴＣＨ操作所涉及的属性集刚好全在缓存中，则
对应的ＦＥＴＣＨ操作的Ｉ／Ｏ次数为０．

通过式（１）和（２）我们可以计算出任意一个请求
所需的Ｉ／Ｏ次数，接下来我们将给出如何计算每一
次Ｉ／Ｏ的时间．本文将借鉴文献［１７］给出的在随机
请求情况下的磁盘驱动模型来计算一次Ｉ／Ｏ的时间，
其对应的所需要的设备参数和数据库参数如表１所
示．采用随机请求下的Ｉ／Ｏ时间估计是由于在共享存
储模式下，租户间的数据相互交叉存储，因此每一租
户的数据在磁盘上的分布是分散的，查询中所涉及的
元组在磁盘上的位置呈现出随机分布的状况．

表１　计算一次犐／犗平均时间所需的设备参数
参数 符号 参数 符号

单面磁盘磁道数 犔 磁道犻的扇区数 犆犻
单盘面的扇区数 犕 磁盘转速 犚
短寻道磁道上界 犙 扇区大小 犛
ＤＢ数据块大小 犘

一次Ｉ／Ｏ所需要的时间主要包括寻道时间、旋
转等待和传输时间３个部分，因此一次Ｉ／Ｏ的平均
时间等于平均寻道时间、平均旋转等待和平均传输
时间之和，即

犆狅狊狋ｄｉｓｋ＝犆狅狊狋ｓｅｅｋ＋犇犲犾犪狔ｒｏｔ＋犆狅狊狋ｔｒａｎｓｆｅｒ （３）
寻道时间与寻道长度犱有关，其对应的计算公式
如下：

犆狅狊狋ｓｅｅｋ（犱）＝犪１槡犱＋犫１，犱犙犪２犱＋犫２，烅
烄
烆 其它 （４）

式（４）给出了寻道距离为犱的寻道时间，平均
寻道时间则假设磁头以相同的概率位于每一磁道
上，也即１／犔，那么以任意磁道作为起点的平均寻道
时间之和为平均寻道时间．因此，

犆狅狊狋ｓｅｅｋ＝∑
犔

犾＝１
（起点在犾时平均寻道时间）×

起点在犾的概率
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＝∑
犔

犾＝１∑
犔－１

犱＝１
（寻道长度为犱的概率×

寻道长度为犱的代价）×１犔
＝∑

犔

犾＝１∑
犔－１

犱＝（１与犾距离为犱的磁道扇区数之和单个盘面的扇区数目 ×

犆狅狊狋ｓｅｅｋ（犱））×１犔
＝１犔×∑

犔

犾＝１∑
犔－１

犱＝１

犆犾＋犱＋犆犾－犱
犕 ×犆狅狊狋ｓｅｅｋ（犱（ ））（５）

平均旋转等待时间是磁盘旋转半周的时间，
因此，

犇犲犾犪狔ｒｏｔ＝磁盘转动半圈的时间＝１２犚 （６）
平均传输时间等于磁道被访问的概率与对应磁

道读取单个数据库数据块所需时间代价的乘积之
和，因此，

犆狅狊狋ｔｒａｎｓｆｅｒ＝∑
犔

犻＝１
（磁道犻被访问的概率×

磁道犻读取单个数据块的时间代价）

＝∑
犔

犻＝（１磁道犻的扇区数目
单盘面的扇区数目×

磁道犻 ）读取单个数据块的时间代价

＝∑
犔

犻＝１

犆犻
犕×

犘
犛×犆犻×（ ）犚＝∑

犔

犻＝１

犘
犛×犕×犚

＝犔×犘
犛×犕×犚 （７）

４　多租户缓存管理机制
在多租户环境下，分配较多的缓存给一个租户

可以减少该租户的Ｉ／Ｏ次数，但是留给其他租户的
缓存就会不足；分配较少缓存给一个租户则会导致
该租户的Ｉ／Ｏ次数增多，留给其他租户的缓存量会
相对充裕．在本节我们将给出适应租户访问模式的
多租户缓存分配策略，该策略为每一个租户分配保
障其ＳＬＡ响应时间需求的尽量少的缓存，从而尽可
能多的缓存可被留给其他租户．
４．１　基于租户访问模式的缓存单元及犚犗犆值计算

传统数据库的缓存单元通常是一个数据库逻辑
页，但是在ＳａａＳ多租户共享存储架构中，以数据库
逻辑页作为缓存单元存在诸多的不合理性，如：
（１）多个租户的数据分散存储在一个共享架构中，
一个数据库逻辑页中会包含大量其他租户的无用数

据，仅仅出于一个租户的性能考虑而缓存整个数据
库逻辑页，导致大量缓存空间的浪费；（２）在ＳａａＳ
中的服务请求均是基于Ｗｅｂ提交的，而Ｗｅｂ页面
的访问遵从Ｚｉｐｆ分布，即仅有２０％的请求是经常被
使用的，而这些请求都是基于ＨＴＭＬ模板提交的，
变化的只有参数，这就说明某几个属性列被经常使
用［１８］，也就意味着采用元组作为缓存单元同样有其
不合理性．

出于上述两点问题的考虑，本文采用列缓存代
替传统数据库的页缓存；传统数据库的页缓存机制
中以固定页作为缓存单元，而在我们的列缓存中，我
们采用动态生成的列属性集作为缓存单元，我们称
为列缓存单元．对于一个涉及狀个属性的请求集，则
其备选列缓存单元数目为２狀，如果考虑所有的备选
列缓存单元，则代价很高．文献［１９］提出了基于访问
模式驱动的缓存单元生成策略，以当前的访问模式
作为输入，输出一系列缓存单元．ＱｕｅｒｙＡｃｃｅｓｓＳｅｔ
（ＱＡＳ）这个概念在文献［１９］中被使用，它被定义为
一个关系中被某个请求访问的属性的集合．借鉴该
思路，结合ＣｈｕｎｋＦｏｌｄｉｎｇ特性，我们给出ＱＡＳ的
重新定义，并将ＱＡＳ作为初始候选缓存单元从而
大幅减少备选缓存单元的数量．

定义２．　ＱｕｅｒｙＡｃｃｅｓｓＳｅｔ（ＱＡＳ）．ＱＡＳ或者
是一个查询中的谓词集（ＰｒｅｄｉｃａｔｅＳｅｔ，ＰＳ），或者是
一个查询中所涉及的位于同一Ｃｈｕｎｋ编号的普通
属性集（ＯｒｄｉｎａｒｙＡｔｔｒｉｂｕｔｅＳｅｔ，ＯＡＳ）．

将ＱＡＳ作为初始候选缓存单元的理由，如图３
中所示，对于一个查询，将其谓词存放在缓存中可以
过滤掉不满足条件的元数据索引项，这样在进行下
一个基于索引的ＦＥＴＣＨ操作时需要读取的元组数
目会减少，从而Ｉ／Ｏ次数会减少；而查询中涉及到
的位于同一Ｃｈｕｎｋ编号的属性集作为替换单元是
因为对于任意一次ＦＥＴＣＨ操作，当且仅当该查询
所涉及位于一个Ｃｈｕｎｋ编号的属性集作为一个整
体同时被缓存才会减少Ｉ／Ｏ，而将其子集进行缓存
不会达到减少Ｉ／Ｏ的效果．

生成初始候选缓存单元的算法如算法１所示．
算法１．　生成初始候选替换单元（Ｇｅｎｅｒａｔｅ

ＩｎｉｔｉａｌＣａｎｄｉｄａｔｅＲｅｐｌａｃｅｍｅｎｔＵｎｉｔｓ，ＧＩＣＲＵ）．
１．ＩＮ：犇，Ｔｅｎａｎｔ’ｓｄａｔａｍａｐｐｉｎｇｉｎｆｏｒｍａｔｉｏｎ
２．ＩＮ：犙，ＱｕｅｒｙＡｃｃｅｓｓＭｏｄｅｌ
３．ＯＵＴ：犆犚犝，ＧｅｎｅｒａｔｅｄＣａｎｄｉｄａｔｅＲｅｐｌａｃｅｍｅｎｔＵｎｉｔｓ
４．ＢＥＧＩＮ
５．ＳＥＴ犆犚犝··＝
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６．ｆｏｒｔｈｅ犻ｔｈｑｕｅｒｙ狇犻ｉｎ犙
７．　ｆｏｒｅａｃｈｐｒｅｄｉｃａｔｅ狆ｏｆｑｕｅｒｙ狇犻
８．　犆犚犝··＝ＱＡＳ（狇犻，α（狆））∪犆犚犝
９．　ｅｎｄｆｏｒ
１０．ｆｏｒｔｈｅ犼ｔｈｃｈｕｎｋｏｆｔｅｎａｎｔ犜’ｓｐｈｙｓｉｃａｌｃｈｕｎｋ

ｌａｙｏｕｔｗｉｔｈｔｈｅｉｄｅｎｔｉｆｉｅｒ犽
１１．　犆犚犝··＝｛β（犆犜犼，犽）∩犗犃犛犻｝∪犆犚犝
１２．ｅｎｄｆｏｒ
１３．ｅｎｄｆｏｒ
１４．ｒｅｔｕｒｎ犆犚犝
１５．ＥＮＤ
算法１以租户的访问模式信息及租户逻辑模式

与物理模式之间的映射信息作为输入，输出对应初
始候选缓存单元．对访问模式中的每一个请求（对应
第６～１３行），首先将其谓词添加到候选缓存单元
犆犚犝中（对应第７～９行），然后对于其它普通属性
集则按租户的物理模式的分块信息进行划分，将属
于同一Ｃｈｕｎｋ中的属性作为缓存单元添加到初始
候选缓存单元犆犚犝中（对应第１０～１２行）．

为更形式化地描述我们的缓存单元生成算法，
我们通过具体的例子来查看如何生成初始候选缓存
单元．

例２．　逻辑表犚（犃１，犃２，犃３，犃４，犃５），逻辑模
式与后台Ｃｈｕｎｋ表的映射函数：α（犃１，犃２）＝（犆１，
０），α（犃３）＝（犆２，０），α（犃４，犃５）＝（犆３，０），也即｛犃１，
犃２｝被映射到Ｃｈｕｎｋ表犆１，并赋予其编号０；｛犃３｝被
映射到Ｃｈｕｎｋ表犆２，并赋予其编号０；｛犃４，犃５｝被映
射到Ｃｈｕｎｋ表犆３，并赋予其编号０．访问模式统计
信息及生成的初始候选缓存单元如表２所示，对于
每一个访问所涉及的属性分为谓词属性集（Ｐｒｅｄｉ
ｃａｔｅＳｅｔ，ＰＳ）和除谓词外的普通属性集（Ｏｒｄｉｎａｒｙ
ＡｔｔｒｉｂｕｔｅＳｅｔ，ＯＡＳ）．

表２　访问模式及初始候选缓存单元集

访问
模式
信息

ＩＤ ＳＱＬ ＦｒｅｑＰＳ ＯＡＳ
１ Ｓｅｌｅｃｔ犃１ｆｒｏｍ犜

ｗｈｅｒｅ犃４＞？ 狑１ ｛犃４｝ ｛犃１｝

２ Ｓｅｌｅｃｔ犃２ｆｒｏｍ犜
ｗｈｅｒｅ犃３＝？ 狑２ ｛犃３｝ ｛犃２｝

３ Ｓｅｌｅｃｔ犃４，犃５ｆｒｏｍ犜
ｗｈｅｒｅ犃３＜？ 狑３ ｛犃３｝｛犃４，犃５｝

候选
缓存
单元

ＱＡＳ（狇１，（犆１，０））＝｛犃１｝，ＱＡＳ（狇１，（犆３，０））＝｛犃４｝，
ＱＡＳ（狇２，（犆１，０））＝｛犃２｝，ＱＡＳ（狇３，（犆３，０））＝｛犃４，犃５｝，
ＱＡＳ（狇２，（犆２，０））＝ＱＡＳ（狇３，（犆２，０））＝｛犃３｝

算法１给出了如何计算候选缓存单元，而对于
每一个缓存单元必须定义其对应的Ｉ／Ｏ效益率，也
即放入缓存后减少的Ｉ／Ｏ次数和占用的缓存空间
大小的比值，我们将该值定义为犚犗犆（Ｒｅｔｕｒｎｏｎ

Ｃｏｎｓｕｍｐｔｉｏｎ），犚犗犆的计算需要两个参数，（１）缓
存单元放入缓存后占据的缓存大小犕和（２）减少的
Ｉ／Ｏ次数犇，因此对缓存单元犻，有

犚犗犆犻＝犇犻／犕犻 （８）
犕犻可以利用ＱＡＳ内属性类型大小之和与元组数目
的乘积来获得；犇犻可以结合式（２），利用缓存单元犻
不在缓存时所有请求的Ｉ／Ｏ次数减去缓存单元犻在
缓存时的所有请求的Ｉ／Ｏ次数：

犇犻＝∑
犙

狇＝１
（（狇犛犈（犐犗）－狇犛∪犝犻犈（犐犗））×狑狇）（９）

其中犛表示已经贮存在缓存中的属性集，犛∪犝犻表
示将缓存单元犝犻放入缓存；狇犛犈（犐犗）表示缓存内容
为犛时第狇个请求的Ｉ／Ｏ次数．
４．２　基于贪婪算法的缓存策略

上一节给出了如何计算初始候选缓存单元及其
犚犗犆值，接下来我们将给出如何选择缓存单元放入
缓存以及如何动态更新候选缓存单元集和对应的
犚犗犆值．首先，选择犚犗犆值最高的缓存单元放入缓
存，并将该缓存单元从候选缓存单元集中去掉；其
次，更新与刚被选中放入缓存的缓存单元有交集的
那些候选缓存单元，将其交集部分去掉从而生成新
的候选缓存单元；最后，计算更新后的候选缓存单元
集的犚犗犆值，其计算过程同样采用式（９）．重复上述
过程直到满足租户的ＳＬＡ响应时间，也即

∑
犙

犻＝１
犐犗（狇犻）×狑犻

∑
犙

犻＝１
狑犻

×犆狅狊狋ｄｉｓｋ犜ｓｌａ （１０）

其中Ｉ／Ｏ（狇犻）代表第犻个请求的Ｉ／Ｏ次数，可以通过
式（２）计算得出；犜ｓｌａ代表租户的ＳＬＡ响应时间
需求．

表３　将犙犃犛（狇１，（犆３，０））＝｛犃４｝放入缓存后的
候选缓存单元集

初始候选
缓存单元

ＱＡＳ（狇１，（犆１，０））＝｛犃１｝，ＱＡＳ（狇１，（犆３，０））＝｛犃４｝，
ＱＡＳ（狇２，（犆１，０））＝｛犃２｝，ＱＡＳ（狇３，（犆３，０））＝｛犃４，犃５｝，
ＱＡＳ（狇２，（犆２，０））＝ＱＡＳ（狇３，（犆２，０））＝｛犃３｝

更新候选
缓存单元

ＱＡＳ（狇１，（犆１，０））＝｛犃１｝，
ＱＡＳ（狇２，（犆１，０））＝｛犃２｝，ＱＡＳ（狇３，（犆３，０））＝｛犃５｝，
ＱＡＳ（狇２，（犆２，０））＝ＱＡＳ（狇３，（犆２，０））＝｛犃３｝

继续例２所示的例子，现在我们假设经过计算
ＱＡＳ（狇１，（犆３，０））＝｛犃４｝的犚犗犆值最高，因此其被
选中进入缓存；由于剩下的候选缓存单元中ＱＡＳ（狇３，
（犆３，０））＝｛犃４，犃５｝与ＱＡＳ（狇１，（犆３，０））＝｛犃４｝的
交集为｛犃４｝，所以不是空集，因此ＱＡＳ（狇３，（犆３，０））＝
｛犃４，犃５｝将会更新成ＱＡＳ（狇３，（犆３，０））＝｛犃５｝，更
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新后的候选缓存单元如表３所示．
算法２．　最优属性集选择算法（ＢｅｓｔＡｔｔｒｉｂｕｔｅ

ＳｅｔＳｅｌｅｃｔｉｎｇ，ＢＡＳＳ）．
１．ＩＮ：犇，ｔｅｎａｎｔ’ｓｄａｔａｓｔａｔｉｓｔｉｃｓ
２．ＩＮ：犠，ｗｏｒｋｌｏａｄｓｔａｔｉｓｔｉｃｓ
３．ＩＮ：ＳＬＡ，ｔｅｎａｎｔ’ｓＳＬＡｒｅｑｕｉｒｅｍｅｎｔ
４．ＯＵＴ：犃犛，ＡｔｔｒｉｂｕｔｅＳｅｔｓｈｏｕｌｄｂｅｐｌａｃｅｄｉｎｍｅｍｏｒｙ
５．ＢＥＧＩＮ
６．ＳＥＴ犃犛··＝
７．ＳＥＴ犆犚犝
８．ＳＥＴ犚犗犆
９．犆犚犝··＝犌犐犆犚犝（犠，犇）
１０．犚犗犆··＝犆狅犿狆狌狋犲犚犗犆（犆犚犝，犇，犠）
１１．ｗｈｉｌｅ（犜犃犛＞犜ＳＬＡ）
１２．　犃狆狆犆犚犝··＝犆犚犝狑犻狋犺犕犪狓（犚犗犆）
１３．　犃犛··＝犃犛∪犃狆狆犆犚犝
１４．　犆犚犝··＝犝狆犱犪狋犲犆犚犝（犆犚犝，犃狆狆犆犚犝）
１５．　犚犗犆··＝犝狆犱犪狋犲犚犗犆（犆犚犝，犇，犠，犃犛）
１６．　犜犃犛··＝犃狏犲狉犪犵犲犐／犗狊（犠，犇，犃犛）×犆狅狊狋ｄｉｓｋ
１７．ｅｎｄｗｈｉｌｅ
１８．ｒｅｔｕｒｎ犃犛
１９．ＥＮＤ
上述的缓存单元选择过程类似于经典的背包问

题，唯一不同的地方在于物品和物品的价值会因放
入背包的物品的不同而改变，我们称之为变种的背
包问题，并采用贪婪算法来选择属性集，具体实现如
算法２所示．算法以租户的访问模式信息、租户数据
的统计信息以及租户的ＳＬＡ响应时间需求作为输
入，输出最终的缓存属性集．该算法首先计算初始候
选缓存单元及其犚犗犆值（对应第９～１０行），然后重
复选择犚犗犆值最高的候选缓存单元并更新剩余候
选缓存单元及其犚犗犆值（对应第１１～１７行），其中
第１２行选择犚犗犆值最高的作为此次应用的候选缓
存单元，并将其添加到最终缓存属性集犃犛中（对应
第１３行），接着更新剩余缓存单元及其犚犗犆值（对
应第１４～１５行），第１６行计算了针对当前访问模式
下租户的平均响应时间并与租户ＳＬＡ响应时间进
行比较作为循环终止条件．

为便于我们更好地对算法２进行时间复杂性分
析，我们先定义３个参数：请求模板数目犿、模板的
实例化数目狀（犿狀）和模板的平均属性数目犃；所
谓请求模板指的是ＳａａＳ应用中所包含的ＳＱＬ模
板，模板中包含若干个需要用户填充即时值的属性，
对于给定的ＳａａＳ应用来说，模板数目是个常量．实
际运行时用户填充即时值到对应的ＳＱＬ模板中称

为模板的实例化，实例化出来的不同的ＳＱＬ数目称
为模板的实例化数目；模板的平均属性数目是指每
一个模板所包含的属性数目的平均值．通过分析算
法２我们可以发现，该算法主要包含３部分：

（１）计算候选缓存单元（第９行）；
（２）计算候选缓存单元的犚犗犆值（第１０行）；
（３）候选缓存单元的迭代选择过程（第１１～

１７行）．
对于第１部分计算候选缓存单元（对应算法１），

其时间复杂性与请求模板数目和模板属性集在后台
的数据分块的分布有关，最坏情况下假设一个数据
分块只含有一个属性，故其时间复杂性为犗（犿犃）．

对于第２部分计算候选缓存单元的犚犗犆值，其
时间复杂性与候选缓存单元的数目以及每一个候选
缓存单元涉及到的实例化模板数目有关，最坏情况
下有犿犃个候选缓存单元，并且每一候选缓存单元
与所有的实例化模板均有关，故其时间复杂性为
犗（犿狀犃）．

对于第３部分候选缓存单元的迭代过程，其时
间复杂性与迭代次数以及每一次迭代所需要的计算
量有关，由于我们最多有犿犃个候选缓存单元，因此
迭代次数最坏情况下为犿犃次，而每一次迭代中所
需要的计算（对应第１２～１６行）只有第１５行是耗时
最多的，其它均为犗（１）的，其中第１５行事实上是第
２部分的重复执行，其时间复杂性也为犗（犿狀犃），故
该部分的时间复杂性为犗（狀犿２犃２）．

通过上述分析我们可以看出该算法的时间复杂
性为犗（狀犿２犃２），故其时间复杂性是多项式的，因此
该算法可以高效的运行．
４．３　自适应缓存机制的实现

上一节给出了缓存替换单元的生成和选择过
程，本节我们将给出自适应缓存机制的完整实现过
程，主要包括两个阶段：

（１）监测阶段．统计最近一段时间内租户访问
模式的统计信息和每一请求的响应时间．为了预防
随机噪声产生严重的震荡，我们将记录足够长的时
间间隔内的平均响应时间，并将该时间和租户ＳＬＡ
响应时间进行比较．由于响应时间的统计差异，我们
认为租户ＳＬＡ没有满足当且仅当当前平均响应时
间超过了容忍范围δ．如果目标ＳＬＡ没有满足，那
么我们将进入阶段（ｂ），否则我们将结束当前监测
并进入下一轮监测．

（２）微调阶段．在这一阶段我们将采用阶段（１）
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收集的相关信息并结合４．２节给出的缓存单元的选
择过程，计算当前访问模式下的缓存属性集，剔除不
应在缓存的属性集，添加尚不在缓存的属性集，并进
入阶段（１）．

算法３．自适应多租户缓存管理算法（ＳｅｌｆＡｄａｐｔ
ＭｕｌｔｉＴｅｎａｎｔＭｅｍｏｒｙＭａｎａｇｍｅｎｔ，ＳＡＭＴＭＭ）．

１．ＢＥＧＩＮ
２．ｆｏｒｅａｃｈｔｅｎａｎｔ犜
３．ＩＮ：犇，ｔｅｎａｎｔ犜’ｓｄａｔａｓｔａｔｉｓｔｉｃｓ
４．ＩＮ：犃犛，ＡｔｔｒｉｂｕｔｅＳｅｔｈａｓｂｅｅｎｐｌａｃｅｄｉｎｍｅｍｏｒｙ
５．ＳＥＴ犙犛··＝
６．ｗｈｉｌｅ（ｔｈｅｃｕｒｒｅｎｔｔｉｍｅｓｌｏｔｉｓｎｏｔｅｌａｐｓｅｄ）
７．　ｉｆ（ｔｈｅｒｅｉｓａｒｅｑｕｅｓｔ犙）
８．　　犙犛··＝犙犛∪犙
９．　　犜犻犿犲··＝犜犻犿犲＋犙狋
１０．　　犮狅狌狀狋犲狉＋＋
１１．ｅｎｄｉｆ
１２．ｅｎｄｗｈｉｌｅ
１３．犜ＯＢＳ··＝犜犻犿犲／犮狅狌狀狋犲狉
１４．ｉｆ（｜犜ＯＢＳ－犜ＳＬＡ｜／犜ＳＬＡ＜δ）
１５．Ｄｉｓｃａｒｄｃｏｌｌｅｃｔｅｄｉｎｆｏｒｍａｔｉｏｎａｎｄｓｔａｒｔｔｈｅｎｅｘｔ

ｔｉｍｅｓｌｏｔ
１６．ｅｌｓｅ
１７．犜犿狆犃犛··＝犅犃犛犛（犙犛，犇，犜ＳＬＡ）
１８．Ｋｉｃｋｏｕｔ犃犛－犜犿狆犃犛
１９．Ｒｅａｄｉｎ犜犿狆犃犛－犃犛
２０．犃犛··＝犜犿狆犃犛
２１．ｅｎｄｉｆ
２２．ｅｎｄｆｏｒ
２３．ＥＮＤ
算法３中第６～１２行对应监测阶段，第１３行计

算对应时间段内观察到的平均响应时间，第１４行判
断该时间段内的响应时间是否满足租户ＳＬＡ需求，
不满足租户ＳＬＡ需求时，则进入微调阶段对应第
１６～２１行．

５　性能测试
５．１　实验环境的搭配

本文采用ＴＰＣＷ［２０］作为我们的测试基准平
台，采用ＡｐａｃｈｅＴｏｍｃａｔ作为应用服务器，后台采
用ＭｙＳＱＬ／ＩｎｎｏＤＢ作为数据存储引擎，之所以选
择ＩｎｎｏＤＢ作为存储引擎，是由于ＩｎｎｏＤＢ对于事务
型请求的加锁粒度基于行的，因此租户可以并行地
访问对应的共享架构中的数据而不影响其他租户的
执行．Ａｐａｃｈｅ服务器和ＭｙＳＱＬ数据库部署在
ＰＣ机上，采用Ｉｎｔｅｌ酷睿２双核处理器，主频为

２．３３ＧＨｚ，拥有２ＧＢ大小的内存和２５０Ｇ硬盘．硬
盘具体参数如表４所示，由于希捷官网并没有公布
短寻道磁道上界，而仅公布了平均寻道时间，所以这
里的平均寻道时间取８ｍｓ，而平均旋转延迟和平均
传输时间均可由第３节公式求得．

表４　硬盘设备参数（希捷２５０犌）
参数 值 参数 值

单面磁盘磁道数 ３８７６１６８ 磁道扇区数 ６３
单盘面的扇区数 ２３９０３１１３１５ 磁盘转速 ７２００
短寻道磁道上界 ＃ 扇区大小 ５１２Ｂ
ＤＢ数据块大小 １６ＫＢ 平均传输时间 ０．４３ｍｓ
平均寻道时间 ＜８．１５ｍｓ 平均旋转延迟 ４．１６ｍｓ

在我们的实验中共有１２０个租户，也即１２０个
零售书店，每一个零售书店允许同时在线的用户数
最大为１００．我们采用１０个相同配置的终端来模拟
外部顾客的访问请求，每一个终端可被配置用来模
拟１２００个顾客的针对不同零售书店的请求．每一顾
客提交请求（请求均是经ＭｙＳＱＬ执行计划事先验
证处理过的）并等待一个响应；在提交另一个请求之
前，我们采用平均值分别为７ｓ，１４ｓ，２１ｓ的负指数分
布来模拟高频、中频和低频顾客的思考时间．
５．２　实验数据集

我们采用ＴＰＣＷ基准测试平台中的数据库模
式作为我们的测试模式（即租户逻辑模式），如图４
所示，括号中列出了每一个属性的数据类型，通过观
察我们发现该模式共有４种数据类型（ＩＮＴ，
ＤＯＵＢＬＥ，ＤＡＴＥ，ＶＡＲＣＨＡＲ），因此我们后台的
基于ＣｈｕｎｋＦｏｌｄｉｎｇ共享存储架构的设计如图５所
示，其中Ｃｈｕｎｋ０包含４个业务数据属性列Ａ１，Ａ２，
Ａ３，Ａ４，分别对应数据类型ＩＮＴ，ＤＯＵＢＬＥ，
ＤＡＴＥ，ＶＡＲＣＨＡＲ；Ｃｈｕｎｋ１包含两个业务数据属
性列Ａ１，Ａ２，其数据类型均为ＩＮＴ；Ｃｈｕｎｋ２包含
３个业务数据属性列Ａ１，Ａ２，Ａ３，其对应的数据类
型均为ＶＡＲＣＨＡＲ；这３个Ｃｈｕｎｋ表的前４个属
性列为元数据列，用于还原租户的逻辑模式，其中
Ｔｅｎａｎｔ属性用于标记不同的零售书店，并且在这
４个属性列上建立组合索引ＴＴＣＲ．需要注意的是
由于文献［４］并未给出如何设计一个最优的基于
ＣｈｕｎｋＦｏｌｄｉｎｇ的共享存储架构，因此图５中的基
于ＣｈｕｎｋＦｏｌｄｉｎｇ的共享存储架构并不是一个针对
该逻辑模式的最优的共享存储架构；同样本实验中
采用的逻辑模式和共享存储模式之间的映射关系也
并不一定是最优的，而只是我们目前能找到的比较
紧凑的映射关系，其对应的映射关系如表５所示．
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图４　测试中采用的ＴＰＣＷ中的逻辑模式
表５　犜犘犆犠的逻辑模式与犆犺狌狀犽犉狅犾犱犻狀犵共享存储

架构的映射关系（＃代表空值）
逻辑表名 映射函数

ＣＵＳＴＯＭＥＲ

α（Ｃ＿ＩＤ，Ｃ＿ＤＩＳＣＯＵＮＴ，＃，Ｃ＿ＢＵＳＩＮＥＳＳ＿ＮＡＭＥ）＝
（Ｃｈｕｎｋ０，０）
α（Ｃ＿ＡＤＤＲ＿ＩＤ，Ｃ＿ＰＯ）＝（Ｃｈｕｎｋ１，０）
α（Ｃ＿ＢＵＳＩＮＥＳＳ＿ＩＮＦＯ，Ｃ＿ＰＡＳＳＷＤ，Ｃ＿ＣＯＮＴＡＣＴ＿
ＦＮＡＭＥ）＝（Ｃｈｕｎｋ２，０）
α（Ｃ＿ＣＯＮＴＡＣＴ＿ＬＮＡＭＥ，Ｃ＿ＣＯＮＴＡＣＴ＿ＰＨＯＮＥ，
Ｃ＿ＣＯＮＴＡＣＴ＿ＥＭＡＩＬ）＝（Ｃｈｕｎｋ２，１）
α（Ｃ＿ＰＡＹＭＥＮＴ＿ＭＥＴＨＯＤ，Ｃ＿ＣＲＥＤＩＴ＿ＩＮＦＯ，＃）＝
（Ｃｈｕｎｋ２，２）

ＯＲＤＥＲＳ

α（Ｏ＿ＩＤ，Ｏ＿ＳＵＢ＿ＴＯＴＡＬ，Ｏ＿ＤＡＴＥ，Ｏ＿ＳＨＩＰ＿
ＴＹＰＥ）＝（Ｃｈｕｎｋ０，１）
α（Ｏ＿Ｃ＿ＩＤ，Ｏ＿ＴＡＸ，Ｏ＿ＳＨＩＰ＿ＤＡＴＥ，Ｏ＿ＳＴＡＴＵＳ）＝
（Ｃｈｕｎｋ０，２）
α（Ｏ＿ＳＨＩＰ＿ＡＤＤＲ＿ＩＤ，Ｏ＿ＴＯＴＡＬ，＃，Ｏ＿ＡＵＴＨ＿
ＩＤ）＝（Ｃｈｕｎｋ０，３）
α（＃，Ｏ＿ＳＨＩＰ＿ＣＯＳＴ，＃，＃）＝（Ｃｈｕｎｋ０，４）
α（＃，Ｏ＿ＤＩＳＣＯＵＮＴ，＃，＃）＝（Ｃｈｕｎｋ０，５）

ＯＲＤＥＲ＿ＬＩＮＥ
α（ＯＬ＿ＩＤ，ＯＬ＿ＣＯＳＴ，＃，ＯＬ＿ＳＴＡＴＵＳ）＝（Ｃｈｕｎｋ０，６）
α（ＯＬ＿Ｏ＿ＩＤ，ＯＬ＿Ｉ＿ＩＤ）＝（Ｃｈｕｎｋ１，１）
α（ＯＬ＿ＱＴＹ，＃）＝（Ｃｈｕｎｋ１，２）

ＡＤＤＲＥＳＳ
α（ＡＤＤＲ＿ＩＤ，ＡＤＤＲ＿ＣＯ＿ＩＤ）＝（Ｃｈｕｎｋ１，３）
α（ＡＤＤＲ＿ＳＴＲＥＥＴ１，ＡＤＤＲ＿ＳＴＲＥＥＴ２，
ＡＤＤＲ＿ＣＩＴＹ）＝（Ｃｈｕｎｋ２，３）
α（ＡＤＤＲ＿ＳＴＳＴＥ，ＡＤＤＲ＿ＺＩＰ，＃）＝（Ｃｈｕｎｋ２，４）

ＳＴＯＣＫ α（Ｓ＿Ｉ＿ＩＤ，Ｓ＿ＱＴＹ）＝（Ｃｈｕｎｋ１，４）
α（＃，＃，Ｓ＿ＬＡＳＴ＿ＭＯＤＩＦＩＥＤ，＃）＝（Ｃｈｕｎｋ０，７）

ＩＴＥＭ

α（Ｉ＿ＩＤ，Ｉ＿ＳＲＰ，Ｉ＿ＰＵＢ＿ＤＡＴＥ，Ｉ＿ＴＩＴＬＥ）＝
（Ｃｈｕｎｋ０，８）
α（Ｉ＿Ａ＿ＩＤ，Ｉ＿ＣＯＳＴ，Ｉ＿ＡＶＡＩＬ，Ｉ＿ＰＵＢＬＩＳＨＥＲ）＝
（Ｃｈｕｎｋ０，９）
α（Ｉ＿ＰＡＧＥ，＃）＝（Ｃｈｕｎｋ１，５）
α（Ｉ＿ＳＵＢＪＥＣＴ，Ｉ＿ＤＥＳＣ，Ｉ＿ＩＳＢＮ）＝（Ｃｈｕｎｋ２，５）
α（Ｉ＿ＢＡＣＫＩＮＧ，Ｉ＿ＤＩＭＥＮＳＩＯＮＳ，＃）＝（Ｃｈｕｎｋ２，６）

ＣＯＵＮＴＲＹ α（ＣＯ＿ＩＤ，＃，＃，ＣＯ＿ＮＡＭＥ）＝（Ｃｈｕｎｋ０，１０）

ＡＵＴＨＯＲ α（Ａ＿ＩＤ，＃）＝（Ｃｈｕｎｋ１，６）
α（Ａ＿ＦＮＡＭＥ，Ａ＿ＬＮＡＭＥ，＃）＝（Ｃｈｕｎｋ２，７）

图５　测试中采用的ＣｈｕｎｋＦｏｌｄｉｎｇ共享存储架构

　　实验中数据集，其中ＡＵＴＨＯＲ表中的Ａ＿ＬＮＡＭＥ
和ＩＴＥＭ表的Ｉ＿ＴＩＴＬＥ字段是整个模式的基本字
段，采用ＴＰＣＷ提供的工具程序ＷＧＥＮ生成，其
它字段按照ＴＰＣＷ规范随机产生．对于每一个租
户我们生成大约２０Ｍ左右的数据，不同租户的数据
是随机交错的插入数据库的，也即每一个租户的数
据在磁盘上是分散存储的．需要提及一点的是对于
逻辑模式中的主键和外键约束，在我们的Ｃｈｕｎｋ
Ｆｏｌｄｉｎｇ共享架构中均被删除，这样可以方便我们的
Ｉ／Ｏ代价估计，同时也使得影响实验的其它不确定
性因素减少，从而使得我们能够更加专注于缓存机
制对查询性能的影响．
５．３　实验结果

第１个实验中我们通过变换租户的ＳＬＡ响应
时间需求，对比采用传统ＭｙＳＱＬ／ＩｎｎｏＤＢ带有中
点策略的ＬＲＵ缓存策略以及本文提出的多租户缓
存策略下的缓存消耗，图６给出了单租户条件下的
实验结果．
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图６不同响应时间需求，采用ＬＲＵ与ＳＡＭＴＭＭ时的缓存消耗

图７　采用ＬＲＵ和ＳＡＭＴＭＭ策略时３种访问频率租户的平均响应时间以及对应的整体缓存消耗

　　从图６中我们可以看出不同响应时间需求下，
ＳＡＭＴＭＭ所需要的缓存明显低于ＬＲＵ所需要的
缓存．上一节我们指出每一租户的数据大小为
２０Ｍ，这就意味着理想情况下缓存单个租户的全部
数据至多需要２０Ｍ左右的缓存．从图６所示的实验
结果来看，在响应时间需求为１０ｍｓ时，ＳＡＭＴＭＭ
使用了约１６Ｍ左右的缓存从而达到了这一目标需
求，其大小十分接近租户数据的实际大小，然而采用
ＬＲＵ缓存策略却花费了大约１００Ｍ左右的缓存，造
成这一现象的根本原因在于ＬＲＵ缓存策略是以数
据块作为缓存单元的，而在多租户共享存储架构下，
数据块中存储了大量其他租户的无关数据，浪费了
缓存空间．

第２个实验中我们设置ＭｙＳＱＬ的缓存大小为

７００Ｍ，并设租户的ＳＬＡ响应时间需求均为１００ｍｓ，
从图６可以看出为满足这一需求，ＳＡＭＴＭＭ为每
一租户分配大约５Ｍ缓存（该值不随活跃租户数目
改变），而ＬＲＵ为每一租户分配大约５０Ｍ缓存（该
值随活跃租户数目的增多会逐渐减少）；依据租户的
访问频率将其分为３个类别：高频访问、中频访问和
低频访问（通过设置不同零售商的顾客平均思考时
间来模拟实现）．通过等比例地增加不同类别租户的
数目（一次增加６个，低频、中频和高频各２个），对
比ＬＲＵ缓存机制与ＳＡＭＴＭＭ缓存机制下不同类
别租户平均响应时间．从图７（ａ）中可以看出，ＬＲＵ
缓存策略下高频租户的响应时间明显低于租户
ＳＬＡ响应时间需求；从图７（ｂ）和（ｃ）中可以看出在
租户数目较少时，中频和低频的响应时间均比较快，
当租户数目增多的时候，中频和低频的响应时间都
会明显变慢，并且远远高于租户ＳＬＡ响应时间需
求，此外低频租户的响应时间增长的明显比中频租
户的要快很多，出现这种现象的原因在于，ＬＲＵ缓
存机制从数据库整体性能考虑，在初始租户数目较
少的时候，缓存相对多，所以采用ＬＲＵ缓存策略就
将大量缓存分配给了这些租户，使得其响应时间很
快（均低于ＳＬＡ需求）；而当租户数目逐渐增多时，
缓存就变得紧张，采用ＬＲＵ缓存策略就会将更多
的缓存分配给了高频访问的租户，所以中频和低频
访问的租户大量的缓存被抢占了，从而响应时间会

９２３２１２期 姚金成等：基于ＣｈｕｎｋＦｏｌｄｉｎｇ的多租户数据库缓存管理机制



明显变慢；对于采用ＳＡＭＴＭＭ缓存机制时，高频、
中频和低频租户的响应时间均在租户ＳＬＡ响应时
间附近波动，而并没有出现缓存资源分配的不合理
现象．从图７（ｄ）中可以看出采用ＳＡＭＴＭＭ缓存机
制，分配的缓存数量与租户数目成线性增长，这是因
为我们这里的租户除了访问频率不一样以外，其它
各方面都是完全一样的，因此每一租户为满足其
ＳＬＡ所需要的缓存就基本相同；而对于ＬＲＵ缓存
机制来说，开始一段时间分配的缓存数量随租户数
目成线性增长，而后期保持７００Ｍ不变，这是由于起
始租户数目不多时，每一租户的数据都被完全缓存，
而采用块缓存导致缓存被快速消耗，随租户数目的
进一步增多，ＬＲＵ会替换掉低频和中频租户的缓存
以留给高频租户．

６　总　结
本文我们给出了基于ＣｈｕｎｋＦｏｌｄｉｎｇ的多租户

共享架构下的缓存管理机制，通过采用自适应的缓
存单元可以大幅减少由于共享架构导致的以数据块
作为缓存单元导致的资源浪费；通过租户ＳＬＡ作为
驱动为每一个租户分配缓存可以防止租户间资源分
配的不合理，如高频租户抢占大量缓存，最终使得每
一租户获得满足其ＳＬＡ需求的尽量少的缓存．本文
假设租户进入系统后保持在一定的活跃状态，而如
何监测租户的活跃程度并设定一个合理的阈值，驱
逐不活跃租户的缓存空间，保证每一租户的ＳＬＡ需
求的同时提高整体利用率是下一步需要解决的问
题．另外本文目前给出的是单节点下的缓存策略，如
何考虑多数据节点下的数据分布并将其拓展到多节
点上以满足多租户ＳＬＡ需求是下一步需要解决的
问题．
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