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Spanner 是谷歌公司的可扩展、多版本、全球分布、同步复制的数据库。它是第一个全球规模且支持外部
一致的分布事务的系统。本文介绍了 Spanner的架构、特性、设计决策的原由，以及新的展示时钟不确定区间
的时间 API。该时间 API及其实现对支持外部一致性和非阻塞地读旧数据、无锁快照事务（lock-free snapshot
transactions）、原子的模式（schema）变更等许多强大特性都是非常重要的。
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1 引言

Spanner 是谷歌公司设计、开发和部署的可扩展、全球分布的数据库。从顶层看，Spanner 是一个把数据
分片存储到多个 Paxos[22] 状态机的数据库。它运行在全球多个数据中心的机器上。多副本数据复制（Repli-
cation）〔译注：下文简称复制〕用以实现全球可用和地理邻近。客户端自动在副本间失效切换。随着数据量
和服务器数量变化，Spanner 会自动调整数据分片，自动在机器间（甚至跨数据中心）迁移数据，以均衡负载
并应对故障。按设计，Spanner 可扩展到几百万台机器，跨几百个数据中心，达数万亿行数据。
应用可以使 Spanner 在大洲内或洲际复制数据，即使面对大范围自然灾害，仍能实现高可用。我们最初

的用户是 F1 [36]，它是重构的谷歌广告后台。F1 使用了跨美国的 5 个副本。其它大多数应用可能在同一地
理区域的 3 至 5 个数据中心内放置数据副本，仍保证相对独立的故障模式。即大多应用优先选择低延迟而非
高可用，且它们仍能容忍 1 至 2 个数据中心故障。
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Spanner的重点是管理跨数据中心的数据副本，在我们的分布系统基础设施之上，我们也花了很多时间来
设计和实现数据库的特性。尽管许多项目愉快地使用着 BigTable [9]，然而我们不断收到来自客户的抱怨，说
BigTable 对某些应用而言很难用。这些应用有复杂且不断变化的表模式，或者期望广域复制是强一致的（其
他研究人员也提出了类似的观点 [39]）。尽管 MegaStore [5]的写性能较差，谷歌的许多应用仍选择使用它，主
要是因为它的半关系（semi-relational）数据模型和对同步复制的支持。因此，Spanner 已经从类似 BigTable
的带版本的键值存储，演化为具有多时间版本的数据库。数据存储在有模式的、半关系的表中。数据有多个

版本，各版本都自动以提交时刻作为时间戳，旧版本数据的空间回收策略可以配置。应用可以读取旧版本的

数据。Spanner 支持通用的事务，提供了基于 SQL 的查询语言。
作为全球分布的数据库，Spanner提供了几个有趣的特性。第一，应用可以细粒度动态地控制数据的副本

配置。应用可以指定约束条件，以控制哪些数据中心包含哪些数据，数据与用户之间的距离（以控制读延迟），

副本彼此之间的距离（以控制写延迟）以及维护多少个副本（以控制持久性、可用性和读性能）。系统还可以

在数据中心之间动态透明地迁移数据，以平衡各个数据中心之间的资源使用情况。第二，Spanner 具有两个
难以在分布式数据库中实现的功能：它提供外部一致的读取和写入 [16]，以及在某个时间戳对整个数据库执
行全局一致的读取。这些特性使 Spanner 支持在全球范围内一致的备份、一致的 MapReduce 执行和原子的
模式变更，即使有事务正在执行也可以。

这些特性得以实现，是因为 Spanner为事务分配全局有意义的提交时间戳，即使事务可能是分布式的。时
间戳反映了事务的顺序。此外，顺序满足外部一致性（或等效地说，线性一致性（linearizability）[21]）：如果
事务 𝑇1 在事务 𝑇2 开始之前提交，那么 𝑇1 的提交时间戳小于 𝑇2 的提交时间戳。Spanner 是第一个在全球范
围内提供这种保证的系统。

实现这些属性的关键技术是新的 TrueTime API及其实现。该 API直接暴露了时钟的不确定区间。Span-
ner 时间戳的保证取决于 API 实现提供的有界区间。如果不确定区间很大，Spanner 就降低速率，等待区间
结束。谷歌的集群管理软件提供了 TrueTime API 的实现。该实现使用多种现代时钟参考（GPS 和原子钟）
以保持较小的不确定区间（通常小于 10 ms）。
第 2 节介绍了 Spanner 实现的结构、特性集和设计的工程决策。第 3 节介绍了新的 TrueTime API，并

概述其实现。第 4 节介绍了 Spanner 如何使用 TrueTime 实现外部一致的分布事务、无锁机制的快照事务和
原子的模式更新。第 5 节提供了 Spanner 性能和 TrueTime 行为的基准测试，并讨论了 F1 的经验。第 6，7，
8 节分别讨论了相关工作，未来的工作和总结。

2 实现

本节介绍 Spanner 的结构和背后的考虑；然后描述目录抽象。目录用来管理副本和位置，并且是数据迁
移的单元。最后介绍数据模型，说明为何 Spanner 更接近关系数据库而非键值存储，以及应用如何控制数据
的位置。

一个 Spanner的部署称为一个 universe〔译注：意为宇宙，下文译为部署实例，或简称实例〕。鉴于 Spanner
在全球范围内管理数据，因此只有少数几个运行的部署实例。当前，我们运行着一个测试实例，一个开发/生
产混合的实例和一个纯生产实例。

Spanner 被组织为一组区（zone），每个区大致相当于 BigTable 的一组服务器部署 [9]。区是部署的管理
单元。区的集合也是数据复制的位置集。随着新数据中心投产或旧数据中心退役，区可以在线地添加或删除。

区也是物理隔离的单元：一个数据中心内可以存在一个或多个区，这允许强制将不同应用的数据划分到同一

数据中心的不同服务器上。

图 1 展示了 Spanner 部署实例中的服务器。一个区包括一个 ZoneMaster 和几百至几千个 SpanServer。
ZoneMaster 把数据分配给 SpanServer，SpanServer 向客户端提供数据。客户端使用每个区的 location proxy
来定位可以为自己提供数据的 SpanServer。目前 universe master 和 placement driver 都是单实例。Universe
master 主要是一个控制端，它显示了所有区的各种状态信息，用于交互式调试。Placement driver 以分钟级
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图 1. Spanner 服务器的组织.

的频率处理跨区的数据自动迁移。Placement driver 定期与 SpanServer 通信，查找需要迁移的数据，以满足
新的副本约束条件或者均衡负载。限于篇幅，我们在下文仅介绍 SpanServer。

2.1 Spanserver 软件栈

本节介绍 SpanServer 的实现，说明如何基于 BigTable 实现复制和分布事务。软件栈如图 2 所示。在底
部，每个 SpanServer 负责 100 到 1000 个称为 Tablet 的数据结构实例。Tablet 与 BigTable 的 tablet 相似，
也实现了一组下面的映射：

(key:string, timestamp:int64) → string

不同于 BigTable，Spanner 为数据分配时间戳，这使 Spanner 更接近于多版本数据库，而不是键值存储。
Tablet 的状态存储在一组 B 树文件和预写日志中。所有这些文件都存储在名为 Colossus 的分布式文件系统
上（Google 文件系统 GFS [15] 的后继）。
为了支持复制，SpanServer 在每个 tablet 上实现一个 Paxos 状态机（Spanner 早期，每个 tablet 支持

多个 Paxos 状态机，这允许更灵活的复制配置。但复杂性使我们放弃了这种设计）。状态机将其元数据和日
志存储到相应的 tablet 中。我们实现的 Paxos 使用基于时间的租约来支持长任期的主员（leader）。租约的长
度默认为 10 s。当前的 Spanner 实现中，每次 Paxos 写入，需在两处写入日志：一处是在 tablet 的日志，另
一处是 Paxos 的日志。这种做法仅是权宜之计，我们以后可能会对此改进。我们实现的 Paxos 采用了流水线，
以便在广域网（WAN）高延迟的情况下提高 Spanner 的通量（throughput）。所谓 “流水线”，是指 Lamport
的 MultiPaxos [22]，这既分摊了对多个提案分别选举主员的开销，又允许并发地对不同的提案投票。需特别
指出，尽管提案可能会乱序地获得批准，但是按顺序执行的（将在第 4 节讨论）。

Paxos 状态机用于实现一组映射的一致副本。每个副本的键值映射状态存储在其对应的 tablet 中。写操
作必须从主员发起 Paxos 协议；读操作可以直接从任意足够新的副本的 tablet 获取。这样一组副本称为一个
Paxos 组。
作为主员的 SpanServer 均有一个锁表（lock table）以实现并发控制。锁表包含两阶段锁（2PL）的状态：

它保存着键区间（ranges of keys）的锁状态（请注意，拥有长任期的 Paxos 主员对有效管理锁表至关重要）。
在 BigTable和 Spanner中，我们都考虑了长事务（例如生成报表，可能需要几分钟）。存在冲突的情况下，乐
观并发控制对长事务的性能很差。需要同步的操作（例如事务读）在锁表中获取锁；其它操作无需使用锁表。

锁表的状态大部分不是持久的（即，不使用 Paxos 复制）：我们将在 4.2.1 节进一步解释细节。
SpanServer 还在 Paxos 主员实现了事务管理器（transaction manager）以支持分布事务。事务管理器作

为事务参与组的主员（participant leader）；同一个 Paxos 组的其它副本作为事务参与组的从员（participant
slaves）。如果事务只涉及一个 Paxos 组（大多数事务是这种情况），那么它不需要使用事务管理器，因为锁
表和 Paxos 结合起来就能实现事务。若事务涉及多个 Paxos 组，则这些组的主员需协调以执行两阶段提交
（2PC）。某个组将被选为事务的协调组（coordinator）：该组的主员将作为事务协调组的主员（coordinator
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leader），该组的从员将作为事务协调组的从员（coordinator slaves）。每个事务管理器的状态都存储在底层的
Paxos 组中（因此被复制）。

2.2 目录和放置

在键值映射集合的上层，Spanner 支持称为目录（directory）的存储桶（bucket）抽象。目录是一组有公
共前缀的连续的键（使用目录（directory）这个名称是历史偶然；更好的叫法应该是桶（bucket））。我们将在
第 2.3 节解释前缀的来源。目录允许应用通过仔细选择合适的键来控制数据的位置。
目录是数据放置的单元。同一目录的所有数据都具有相同的复制配置。在 Paxos 组之间按目录迁移数据，

如图 3 所示。Spanner 可能会迁移目录，以减轻某个 Paxos 组的负载；或者将经常一起访问的目录放到同一
组内；或者将目录移到更靠近其访问者的组内。客户端操作执行期间也可以迁移目录。通常几秒钟就可以迁

移一个 50 MB 的目录。
一个 Paxos 组可以包含多个目录，这意味着 Spanner 的 tablet 与 BigTable 不同：Spanner 的 tablet 不

必是单个按词典序的连续区间；相反，它是一个容器，可以容纳所有行（row space）的多个区间。我们这样
设计是为了可以将经常一起访问的多个目录放置到一起。

Movedir是在 Paxos组之间迁移目录的后台任务 [14]。Movedir还用于添加或删除 Paxos组的副本 [26]，这
是通过将组内所有数据迁移到一个有预期副本个数的新组来实现的，因为 Spanner 尚不支持在线更改 Paxos
副本数。Movedir 没有作为事务来实现，这样可以避免大量数据迁移阻塞执行中的读写操作。相反，movedir
记录了它将开始迁移数据的事实，并在后台迁移数据。当迁移过程仅剩特定数量的数据后，它才使用事务原

子地迁移指定数量的数据，并更新双方 Paxos 组的元数据。
目录也是应用可以指定其地理复制属性（或简称为 placement）的最小单元。位置描述语言的设计划分了

管理复制配置的职责。管理员控制两个维度：副本的数量和类型，以及这些副本的地理位置。他们组合这两

个维度，创建了若干选项菜单（例如，北美，5 个副本和 1 个见证（witness））。应用使用这些选项组合标记
数据库和/或单个目录，控制如何复制数据。例如，应用可能会将每个最终用户的数据存储在各自的目录，使
用户 A 的数据在欧洲，有 3 个副本，而用户 B 的数据在北美，有 5 个副本。
为了便于说明，我们简化了一些内容。实际上，如果目录增长得太大，Spanner会将其分为多个片段（frag-

ments）。片段可能来自不同的 Paxos 组（因此也位于不同的服务器）。实际上，Movedir 在组之间迁移的是片
段，而不是整个目录。
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图 2. Spansever 软件栈.
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Zone 1 Zone 2 Zone 3 Zone 4

Group 1
dir 1 dir 2

Group 2
dir 4 dir 2

图 3. 目录是在 Paxos 组之间迁移数据的单元.

2.3 数据模型

Spanner 向应用提供了以下数据功能：有模式的半关系表数据模型，查询语言和通用事务。许多因素推
动了支持这些功能。MegaStore[5] 的流行支持了有模式的半关系表和同步复制的需求。Google 内部至少有
300 个应用使用 MegaStore（尽管其性能相对较低），因为它的数据模型比 BigTable 更易于管理，并且支持
跨数据中心的同步复制（BigTable 仅支持跨数据中心的最终一致复制）。使用 MegaStore 的常见谷歌应用有
Gmail、Picasa、日历、安卓应用市场和 AppEngine 等。考虑到 Dremel[29] 作为交互式数据分析工具的流行，
Spanner 支持类似 SQL 的查询语言的需求也很明显的。最后，BigTable 中没有跨行事务，招致频繁的抱怨；
Percolator[33]的部分目标即在解决此问题。一些作者声称，由于性能或可用性问题，通用的两阶段提交（2PC）
开销过高，无法支持 [9, 10, 20]。我们认为，不如把事务用到出现瓶颈，再让应用开发者来处理性能问题，好
过总是让他们因缺乏事务而变通。在 Paxos 上运行两阶段提交缓和了可用性问题。
应用的数据模型基于按目录划分的键值组之上。应用在 Universe 中创建一个或多个数据库。每个数据库

可以包含任意数量有模式的表。表类似关系数据库的表，有行、列和带版本的值。我们将不介绍 Spanner 查
询语言的细节，它类似 SQL，扩展了对 protocol-buffer 型字段 [18] 的支持。

Spanner 的数据模型并非纯关系型的，因为行必须有名称。准确地说，每个表都要有一个或多个主键列
的有序集合。这使 Spanner 看起来也像是键值存储：主键就是行的名称，每个表都是从主键列到非主键列的
映射。一行的主键必须有值（但可以为 NULL）。这个限制是必要的，它使应用可以通过设计键来控制数据的
位置。

Users(1)
Albums(1,1) Directory 3665
Albums(1,2)
Users(2)
Albums(2,1) Directory 453
Albums(2,2)
Albums(2,3)

图 4. Spanner 中示例图片元数据的模式模式，及由 INTERLEAVE IN 引入的关联.

图 4是一个 Spanner表模式示例，用于为每个用户的每个相册存储照片的元数据。模式语言类似于Mega-
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Store的语言，另外还要求每个 Spanner数据库必须由客户端将表划分为一个或多个层次结构。客户端应用通
过 INTERLEAVE IN 指令在数据库模式中声明层次结构。层次结构顶部的表是目录表（directory table）。目录
表中键为 𝐾 的行，与下层表中以 𝐾 为前缀的，并按字典序排列的所有行，构成一个目录。ON DELETE CASCADE
表示删除目录表中的一行将级联删除所有相关的子行。

该图还说明了示例数据库的交错布局：例如，Albums(2, 1)表示来自相册表的 user_id 2，album_id 1
的行。将表交错地组成目录很有必要，因为它允许客户端描述多个表之间存在的位置（locality）关系，这对
于分片的分布数据库的性能是必要的。否则 Spanner 无法得知这些最重要的位置关系。

3 TrueTime

表 1. TrueTime API. 变量 t 的类型是 TTStamp.
Method Returns

TT.after(t)
TT.now()

TT.before(t)

TTinterval: [ earliest, latest]
true if t has definitely passed

true if t has definitely not arrived

本节介绍 TrueTime API。这里仅概述其实现，我们将大部分细节留给另一篇文章。我们将表明该 API
的功能。表 1列出了 API的方法。TrueTime显式地将时间表示为 TTinterval，这是一个表示时间不确定度
的区间（常规的时间接口不会给客户端提供不确定度）。TTinterval 两个端点的类型是 TTstamp。TT.now()
方法返回的 TTinterval保证包含 TT.now()被调用的绝对时刻。时刻类似于 UNIX时间戳。闰秒被摊平了。
将瞬时误差界定义为 𝜖，它是区间宽度的一半，平均误差界定义为 𝜖。TT.after() 与 TT.before() 方法是
TT.now() 的易用封装。

将事件 𝑒 发生的绝对时刻记为 𝑡𝑎𝑏𝑠(𝑒)。形式化地说，TrueTime 保证对于调用 tt = TT.now()，总有
tt.earliest ≤ 𝑡𝑎𝑏𝑠(𝑒𝑛𝑜𝑤) ≤ tt.latest，其中 𝑒𝑛𝑜𝑤 是调用 TT.now() 事件。

TrueTime 使用 GPS 和原子钟作为参考时间。TrueTime 使用这两种类型的参考时间，是因为它们有不
同的失效模式。GPS 的弱点包括天线和接收机故障，本地无线电干扰，相关故障（例如，不正确的闰秒处理
和欺骗等设计错误）以及 GPS 系统中断。原子钟失效的方式与 GPS 无关，由于频率偏差，长期运行后，将
发生明显的偏移。

TrueTime 由每个数据中心的一组时间主员（time master）和每台计算机的时间从员守护进程（time-
slave daemon）实现。大多数的主员都有带专用天线的 GPS 接收机。这些主员在物理上是分开的，以减少天
线故障、无线电干扰和欺骗的影响。其余的主员配备了原子钟（我们称之为原子钟主员，Armageddon master；
Armageddon 意为世界末日）。原子钟并不昂贵：原子钟主员的成本与 GPS 主员相当。所有主员彼此定期比
对时间。每个主员还交叉检查自己的参考时钟与其本机时钟的偏差，若存在显著差异，则主动退出服务。同

步之后，原子钟主员广播的时间不确定度缓慢增长，这是由保守地应用了最坏情况下的时钟频率偏差引起的。

GPS 主员会广播不确定度（通常约为 0）。
每个守护进程轮询多个时间主员 [30]，以减少任意主员出现错误的可能性。有些是从附近的数据中心选

出的 GPS 主员；其余的是来自更远数据中心的 GPS 主员，以及一些原子钟主员。守护进程使用 Marzullo
算法 [28] 的变体来检测和拒绝出错的主员，并将本机时钟与其它主员同步。为了处理本机时钟故障，根据组
件规格和运行环境确定一个最差情况的限值，如果本机时钟偏差频繁超出这个限值，则这台机器会退出运行。

正确性有赖于最差情况限值的强制执行。

一次同步之后，从员的守护进程会报告一个缓慢增加的时间不确定度。𝜖来自保守地使用最坏情况的本机
时钟频率偏差。𝜖 还取决于时间主员的不确定度，以及与主员的通信延迟。在我们的生产环境中，𝜖 通常是时
间的锯齿状函数，在每个轮询间隔内大约从 1 到 7 ms。因此，平均误差界 𝜖 大部分时间为 4 ms。目前，守
护进程的轮询间隔为 30 s，当前频率偏差设置为 200 �s/s，这两者共同构成了从 0 到 6 ms 的锯齿范围。剩下
的 1 ms 来自与主员的通信延迟。出现故障时，有可能超出锯齿边界。例如，偶尔的时间主员不可用可能导致
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整个数据中心范围内 𝜖 增加。同样，过载的机器或网络链接可能会导致局部 𝜖 突增。正确性不受 𝜖 波动影响，
因为 Spanner 会等待，直到离开不确定区间；但若 𝜖 增加过多，会使性能下降。

4 并发控制

本节介绍如何使用 TrueTime 保证并发控制相关的正确性属性，以及如何使用这些属性来实现诸如外部
一致事务，无锁快照事务和非阻塞读取旧数据等的功能。例如，这些功能可确保，在时间戳 𝑡 对整个数据库
审计读取的，是截至 𝑡 时刻已提交的所有事务。
进一步说，将 Paxos 所见的写入（上下文明确时，我们将其称为 Paxos 写）与 Spanner 客户端写入区分

开是非常重要的。例如，两阶段提交的准备阶段会生成 Paxos 写，但没有对应的 Spanner 客户端写操作。

4.1 时间戳管理

表 2 列出了 Spanner 支持的操作类型。Spanner 实现支持读写事务，快照事务（预声明的快照隔离事务）
和快照读。纯写入（的事务）实现为读写事务；非快照的纯读取（事务）实现为快照事务。两者都在内部重试

（客户端无需编写自己的重试循环）。

表 2. Spanner 中读/写的类型和比较.
Timestamp Concurrency

Operation Discussion Control Replica Required

Read-Write Transaction § 4.1.2 pessimistic leader

Snapshot Transaction § 4.1.4 lock-free leader for timestamp; any
for read, subject to § 4.1.3

Snapshot Read, client-chosen timestamp — lock-free any, subject to § 4.1.3
Snapshot Read, client-chosen bound § 4.1.3 lock-free any, subject to § 4.1.3

快照事务利用了快照隔离的性能优势 [6]。快照事务必须预先声明没有任何写操作。它不等同于没有写操
作的读写事务。快照事务中的读取以系统选择的时间戳执行，不需要使用锁，因此不会阻塞写操作。快照事

务中的读操作可以在足够新的任意副本上执行（第 4.1.3 节）。
快照读无锁地读取旧数据。客户端可以为快照读指定时间戳，也可以指定所需时间戳陈旧度的上限，让

Spanner 选择时间戳。在任何一种情况下，快照读都会在足够新的任意副本上执行。
对快照事务和快照读而言，一旦选择了时间戳，总是可以提交的，除非该时间戳对应的数据已经被作为

垃圾回收了。因此，客户端不必在重试循环期间暂存结果。当服务器故障时，客户端可以使用相同的时间戳

和当前读取位置在另一台服务器上继续查询。

4.1.1 Paxos 主员的租约

Spanner 的 Paxos 实现使用了基于时间的租约，使主员有长任期（默认为 10 s）。候选主员发送租约投
票的请求；当它收到多数（quorum）的租约投票后，便得知自己获得了租约。在写入成功后，副本会隐式地
对其租约投票续期。租约即将到期前，主员也会请求租约投票续期。主员的租约区间定义为，从其得到多数

（quorum）租约投票开始，直到它不再拥有多数租约投票（因为有些投票过期了）时结束。Spanner 依赖于下
面的无重叠（disjointness）不变式：对每个 Paxos 组，Paxos 主员的各届租约区间彼此没有重叠。第 4.2.5 节
介绍了如何保证此不变式。

Spanner的实现允许 Paxos主员解除从员的租约投票，以这种方式来退位。为了保持无重叠不变式，Span-
ner 限制了允许退位的时机。定义 𝑠𝑚𝑎𝑥 为主员使用的最大时间戳。下文将介绍何时推进 𝑠𝑚𝑎𝑥。主员必须等

到 TT.after(𝑠𝑚𝑎𝑥) 为真才能退位。
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4.1.2 为读写事务分配时间戳

事务性读写使用严格的两段锁协议（2PL）。在获取所有锁之后，释放任何锁之前，这段时间都可以为事
务分配时间戳。Spanner 分配给某个事务的时间戳，就是 Paxos 分配给表示 “事务提交” 的 Paxos 写操作的
时间戳。

Spanner 依赖于下面的单调不变式：在每个 Paxos 组中，Spanner 都以单调增加的顺序向 Paxos 写操作
分配时间戳；跨多个（组的）主员也是如此。单个主员按单调增加的顺序分配时间戳是很容易的。利用无重

叠不变式，可以在多届主员之间保证单调不变式，且主员必须仅在其租约区间内分配时间戳。请注意，每当

分配一个时间戳 𝑠，𝑠𝑚𝑎𝑥 就会增加到 𝑠，以保证无重叠。
Spanner 还保证外部一致不变式：若事务 𝑇2 在事务 𝑇1 提交之后才开始，则事务 𝑇2 的提交时间戳必须

大于 𝑇1 的提交时间戳。定义事务 𝑇𝑖 的开始和提交事件分别为 𝑒𝑠𝑡𝑎𝑟𝑡
𝑖 和 𝑒𝑐𝑜𝑚𝑚𝑖𝑡

𝑖 。𝑇𝑖 的提交时间戳为 𝑠𝑖。不

变式可表示为 𝑡𝑎𝑏𝑠(𝑒𝑐𝑜𝑚𝑚𝑖𝑡
1 ) < 𝑡𝑎𝑏𝑠(𝑒𝑠𝑡𝑎𝑟𝑡

2 ) ⇒ 𝑠1 < 𝑠2。执行事务和分配时间戳的协议遵循下面两条规则，它

们共同保证了该不变式。对读写事务 𝑇𝑖，定义提交请求到达协调组主员的事件为 𝑒𝑠𝑒𝑟𝑣𝑒𝑟
𝑖 。

开始：在事件 𝑒𝑠𝑒𝑟𝑣𝑒𝑟
𝑖 之后，读写事务 𝑇𝑖 的协调组主员分配一个提交时间戳 𝑠𝑖，它的值不小于

TT.now().latest。注意，这里不涉及参与组的主员，第 4.2.1 节介绍了它们是如何参与下一条规则的。
提交-等待：协调组的主员确保在 TT.after(𝑠𝑖) 为真之前，客户端不能看到 𝑇𝑖 提交的数据。提交-等待确

保了 𝑠𝑖 小于 𝑇𝑖 的绝对提交时间，即 𝑠𝑖 < 𝑡𝑎𝑏𝑠(𝑒𝑐𝑜𝑚𝑚𝑖𝑡
𝑖 )。提交-等待的实现在 4.2.1 节描述。证明如下：

𝑠1 < 𝑡𝑎𝑏𝑠(𝑒𝑐𝑜𝑚𝑚𝑖𝑡
1 ) (提交-等待)

𝑡𝑎𝑏𝑠(𝑒𝑐𝑜𝑚𝑚𝑖𝑡
1 ) < 𝑡𝑎𝑏𝑠(𝑒𝑠𝑡𝑎𝑟𝑡

2 ) (假设)
𝑡𝑎𝑏𝑠(𝑒𝑠𝑡𝑎𝑟𝑡

2 ) ≤ 𝑡𝑎𝑏𝑠(𝑒𝑠𝑒𝑟𝑣𝑒𝑟
2 ) (因果性)

𝑡𝑎𝑏𝑠(𝑒𝑠𝑒𝑟𝑣𝑒𝑟
2 ) ≤ 𝑠2 (起始时间戳)

⇒ 𝑠1 < 𝑠2 (传递性)

4.1.3 在某个时间戳的读操作

第 4.1.2 节描述的单调性不变式使 Spanner 能正确地确定副本的状态是否足够新，以满足读操作。每个
副本跟踪一个称为安全时间的值，𝑡𝑠𝑎𝑓𝑒，这是各副本最新的，亦即最大的时间戳。若 𝑡 ≤ 𝑡𝑠𝑎𝑓𝑒，则副本可以

满足时间戳为 𝑡 的读操作。
定义 𝑡𝑠𝑎𝑓𝑒 = min(𝑡𝑃𝑎𝑥𝑜𝑠

𝑠𝑎𝑓𝑒 , 𝑡𝑇 𝑀
𝑠𝑎𝑓𝑒)，其中，𝑡𝑃𝑎𝑥𝑜𝑠

𝑠𝑎𝑓𝑒 是各 Paxos 状态机的安全时间，𝑡𝑇 𝑀
𝑠𝑎𝑓𝑒 是各事务管理器的

安全时间。𝑡𝑃𝑎𝑥𝑜𝑠
𝑠𝑎𝑓𝑒 比较简单：就是最近执行的 Paxos 写操作的时间戳。由于时间戳单调增加，写操作也是顺

序执行的，对 Paxos 而言，早于（含）𝑡𝑃𝑎𝑥𝑜𝑠
𝑠𝑎𝑓𝑒 的时刻不会再有新的写操作。

若没有处于准备阶段（尚未提交，即处于两阶段事务的中间状态）的事务，则副本的 𝑡𝑇 𝑀
𝑠𝑎𝑓𝑒 为 ∞〔译注：

从而不影响 𝑡𝑠𝑎𝑓𝑒�（对于参与组的从员，𝑡𝑇 𝑀
𝑠𝑎𝑓𝑒 实际上来自其主员的事务管理器；从员可以通过 Paxos 写操作

传入的元数据推断其状态）。若存在任何此类事务，则受它们影响的状态是未定的：参与组副本尚不知道此类

事务是否会提交。在 4.2.1 节将说明，提交协议确保每个参与组都知道已经准备好的事务的时间戳下界。事务
𝑇𝑖 的每个参与组主员（在组 𝑔 中）为 “准备” 记录分配 “准备时间戳”𝑠𝑝𝑟𝑒𝑝𝑎𝑟𝑒

𝑖,𝑔 。协调组的主员确保事务的 “提
交时间戳” 大于所有参与组 𝑔 的 “准备时间戳”，即 𝑠𝑖 ≥ 𝑠𝑝𝑟𝑒𝑝𝑎𝑟𝑒

𝑖,𝑔 。因此，组 𝑔 中的每个副本，对 𝑔 中已准备
的所有事务 𝑇𝑖，都有 𝑡𝑇 𝑀

𝑠𝑎𝑓𝑒 = min𝑖(𝑠𝑝𝑟𝑒𝑝𝑎𝑟𝑒
𝑖,𝑔 ) − 1。

4.1.4 为只读事务分配时间戳

快照事务分两个阶段执行：分配时间戳 𝑠𝑟𝑒𝑎𝑑[8]，然后以 𝑠𝑟𝑒𝑎𝑑 的快照读事务来执行。快照读可以在足够

最新的任意副本上执行。
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在事务开始后的任何时刻，简单地令 𝑠𝑟𝑒𝑎𝑑 = TT.now().latest，即可保持外部一致性，类似 4.1.2 节为读
写事务的写操作分配开始时间戳。但是，若 𝑠𝑟𝑒𝑎𝑑 大于 𝑡𝑠𝑎𝑓𝑒，则要阻塞 𝑠𝑟𝑒𝑎𝑑 对应读操作的执行（此外，请注

意，𝑠𝑟𝑒𝑎𝑑 也会增加 𝑠𝑚𝑎𝑥， 以保持无重叠不变式）。为了尽可能减少等待，Spanner 应该分配可以保持外部一
致性的最小的时间戳。第 4.2.2 节将说明如何选择这样的时间戳。

4.2 细节

本节说明了读写事务和快照事务的一些实践细节，以及用于原子的模式变更的特殊事务的实现。然后，描

述了对基本方案的一些改进。

4.2.1 读写事务

与 BigTable 一样，事务中产生的写操作在客户端缓存着，直到提交为止。其它事务中的读操作看不到该
事务的写操作的效果。该设计在 Spanner 中工作得很好，因为读操作需要分配一个时间戳，而未提交的写操
作尚未分配时间戳。

读写事务中的读操作使用抢占-等待（wound-wait）[34]，以避免死锁。客户端向相关组的主员发出读请
求，主员获取读锁，然后读取最新数据。客户端的事务尚未结束时，它会发送保持活跃的消息，以防止参与组

的主员认为事务超时。当客户端完成了所有读操作，并缓存了所有写操作后，它将开始两阶段提交。客户端

选择一个协调组，并向所有参与组的主员发送 “提交” 消息，消息中包含协调组的标识和所有缓存的写操作。
让客户端驱动两阶段提交协议，可以减少一轮广域往返。

非协调组的参与组主员先获取写锁，然后，它选择一个 “准备时间戳”，该时间戳必须大于它已经分配给
先前事务的时间戳（以保持单调性），并将此 “准备” 记录通过 Paxos 写入日志。然后，每个参与组将其 “准
备时间戳” 告知协调组。
协调组主员也需要先获取写锁，但跳过准备阶段。收到所有参与组主员的消息后，它将为整个事务选择

一个 “提交时间戳”。“提交时间戳”𝑠 必须大于等于所有 “准备时间戳”（以满足第 4.1.3 节讨论的约束），且
大于协调组主员收到 “提交” 消息时刻的 TT.now().latest 值，并且大于协调组主员分配给先前事务的时间戳
（也是为了保持单调性）。然后，协调组主员将此 “提交” 记录通过 Paxos 写入日志（若有参与组超时，则写入
事务 “中止” 记录）。
只有 Paxos 主员需要获得锁。仅在事务准备期间记录锁状态。若在准备阶段之前丢失了锁（由于死锁避

免、超时或更换 Paxos 主员），参与组则中止事务。Spanner 确保仅在所有的锁仍被持有的状态下才将 “准备”
或 “提交” 记录写入日志。对更换 Paxos 主员的情况，在接受新事务之前，新的主员首先恢复已准备但未提交
的事务的所有锁状态。

在允许协调组内的副本提交之前，协调组主员要等到 TT.after(𝑠)为真，以遵循第 4.1.2节介绍的提交-等
待规则。因为协调组主员基于 TT.now().latest 选择 𝑠，并且要等到该时间戳确实已经成为过去，所以预期的
等待时间至少为 2 ∗ 𝜖。等待时间通常与 Paxos 通信重叠。提交-等待后，协调组将提交时间戳发送给客户端和
所有其它参与组主员。每个参与组主员都通过 Paxos 将事务结果写入日志。所有参与组采用相同的提交时间
戳，之后释放锁。

4.2.2 快照事务

为读操作分配时间戳需要所有相关 Paxos 组之间协商。因此，Spanner 需要为每个快照事务提供一个范
围（scope）表达式，该表达式汇总了整个事务将读取的所有键。对单键查询，Spanner 可以自动推断出范围。
若范围涉及的键都在单个 Paxos 组，则客户端将快照事务发送给该组的主员（当前的 Spanner 实现仅

在 Paxos 主员上为快照事务分配时间戳）。该主员分配 𝑠𝑟𝑒𝑎𝑑，并执行读操作。对单个 Paxos 组内的读操作，
Spanner 使用下面比 TT.now().latest 好的时间戳。定义 𝐿𝑎𝑠𝑡𝑇 𝑆() 为 Paxos 组中最后一次提交写操作的时
间戳。令 𝑠𝑟𝑒𝑎𝑑 = 𝐿𝑎𝑠𝑡𝑇 𝑆()。如果没有待提交的事务，那么自然地满足了外部一致性：该快照事务将看到最
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后写入的结果，并排在其后。

若范围涉及的键来自多个 Paxos 组，则有多个方案。最复杂的方法是与所有组主员执行一轮沟通，根据
𝐿𝑎𝑠𝑡𝑇 𝑆() 协商出 𝑠𝑟𝑒𝑎𝑑。Spanner 当前实现了一个更简单的方案。客户端无需协商，而是令
𝑠𝑟𝑒𝑎𝑑 = TT.now().latest，执行读操作（可能要等待，以使安全时间超过 𝑠𝑟𝑒𝑎𝑑）。事务中的所有读操作都可以

发送到足够新的任意副本。

4.2.3 模式变更事务

TrueTime允许 Spanner支持原子的模式变更。使用标准事务是不可行的，因为参与组的数量（数据库中
的组的数量）可能达到数百万。BigTable 支持在一个数据中心内执行原子的模式变更，但是模式变更会阻塞
所有其它操作。

Spanner模式变更事务是标准事务的非阻塞变体。首先，为事务显式地分配一个未来的时间戳，该时间戳
在准备阶段注册。由此，数千个服务器上的模式变更可以在极少干扰其它并发活动的情况下完成。其次，隐

式依赖于该模式的读写操作与已注册的模式变更时间戳 𝑡 相比较：若读写操作的时间戳早于 𝑡，则它们可以继
续执行；但若它们的时间戳晚于 𝑡，则它们必须阻塞到模式变更事务之后。如果没有 TrueTime，模式变更的
计划时刻 𝑡 也就无从谈起了。

4.2.4 改进

上文定义的 𝑡𝑇 𝑀
𝑠𝑎𝑓𝑒 有一个缺点，一个待提交的事务会阻止 𝑡𝑇 𝑀

𝑠𝑎𝑓𝑒 推进。结果，即使以后的读操作与此事务

不冲突，更晚时间戳的读操作也无法执行。这种伪冲突可以通过为 𝑡𝑇 𝑀
𝑠𝑎𝑓𝑒 增加细粒度的 “键区间（key ranges）：

待提交事务时间戳” 的映射来消除。该信息可以存储在锁表中，该表已经保存了键区间与锁的元数据的映射。
当读操作开始时，仅需检查与该读操作冲突的键区间的安全时间。

上文定义的 𝐿𝑎𝑠𝑡𝑇 𝑆() 也有类似的缺点：如果刚提交一个事务，与其无冲突的快照事务仍须将 𝑠𝑟𝑒𝑎𝑑 分配

为晚于该事务。结果，读事务可能被推迟。为弥补此缺陷，类似的，可以在锁表中为 𝐿𝑎𝑠𝑡𝑇 𝑆() 增加 “键区间：
提交时间戳” 的细粒度映射（我们尚未实现此优化）。当一个快照事务到达时，分配给它的时间戳是与之冲突
的键区间对应的 𝐿𝑎𝑠𝑡𝑇 𝑆() 的最大值，除非存在冲突的待提交事务（可以通过细粒度的安全时间来确定）。

上文定义 𝑡𝑃𝑎𝑥𝑜𝑠
𝑠𝑎𝑓𝑒 的缺点是，如果没有 Paxos 写操作，它就无法推进。也就是说，若 Paxos 组的最近一次

写操作发生在 𝑡 时刻之前，那么 𝑡 时刻的快照读无法在这些组执行。Spanner 利用主员租约区间无重叠的特
性来解决此问题。每个 Paxos 主员对 𝑡𝑃𝑎𝑥𝑜𝑠

𝑠𝑎𝑓𝑒 的增长设置了阈值，限制了未来写操作时间戳的上限：它维护着

从 Paxos 序号 𝑛 到 𝑀𝑖𝑛𝑁𝑒𝑥𝑡𝑇 𝑆(𝑛) 的映射，后者是可分配给 Paxos 下一序号 𝑛 + 1 的最小时间戳。执行了
第 𝑛 号命令后，副本可以将 𝑡𝑃𝑎𝑥𝑜𝑠

𝑠𝑎𝑓𝑒 增加到 𝑀𝑖𝑛𝑁𝑒𝑥𝑡𝑇 𝑆(𝑛) − 1。
仅一个主员的话，可以轻松地保证 𝑀𝑖𝑛𝑁𝑒𝑥𝑡𝑇 𝑆()。因为 𝑀𝑖𝑛𝑁𝑒𝑥𝑡𝑇 𝑆() 承诺的时间戳在主员的租约之

内。无重叠不变式保证了多届主员之间的 𝑀𝑖𝑛𝑁𝑒𝑥𝑡𝑇 𝑆() 实现。若主员希望 𝑀𝑖𝑛𝑁𝑒𝑥𝑡𝑇 𝑆() 超出其租约的期
限，则必须首先延长其租约。请注意，𝑠𝑚𝑎𝑥 始终设置为最大的 𝑀𝑖𝑛𝑁𝑒𝑥𝑡𝑇 𝑆()，以保持无重叠。
默认情况下，主员每 8 s 更新一次 𝑀𝑖𝑛𝑁𝑒𝑥𝑡𝑇 𝑆()。因此，没有待提交事务时，在最坏的情况下，空闲

Paxos 组中的健康从员可以读到 8 s 及之前的数据。主员还可以根据从员的请求推进 𝑀𝑖𝑛𝑁𝑒𝑥𝑡𝑇 𝑆() 值。

4.2.5 Paxos 主员的租约管理

确保 Paxos 主员租约区间无重叠的最简单方法是，当租约需要续期时，主员向 Paxos 同步地写入租约区
间的值。继任的主员将读取区间值，并等到该区间成为过去。

无需使用上述额外的日志写入，使用 TrueTime 也可以保证无重叠。记候选的第 𝑖 届主员向副本 𝑟 发出
租约续期请求这一事件为 𝑒𝑠𝑒𝑛𝑑

𝑖,𝑟 ；在此之前，该候选主员记录下时间戳 𝑣𝑙𝑒𝑎𝑑𝑒𝑟
𝑖,𝑟 = TT.now().earliest，这是来

自副本 𝑟 的新租约起始时刻的下界。记副本 𝑟 收到续期请求的事件为 𝑒𝑟𝑒𝑐𝑒𝑖𝑣𝑒
𝑖,𝑟 ；副本回复同意续期的事件为

𝑒𝑔𝑟𝑎𝑛𝑡
𝑖,𝑟 。显然 𝑒𝑔𝑟𝑎𝑛𝑡

𝑖,𝑟 发生在 𝑒𝑟𝑒𝑐𝑒𝑖𝑣𝑒
𝑖,𝑟 之后。当副本 𝑟 的事件 𝑒𝑟𝑒𝑐𝑒𝑖𝑣𝑒

𝑖,𝑟 发生后，分别计算自己认为的新租约结束
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时刻，𝑡𝑒𝑛𝑑
𝑖,𝑟 = TT.now().latest + 𝑙𝑒𝑎𝑠𝑒_𝑙𝑒𝑛𝑔𝑡ℎ。副本 𝑟 服从单一投票（single-vote）规则：在 TT.after(𝑡𝑒𝑛𝑑

𝑖,𝑟 )
为真之前，它不会给其它租约投票。为了保证此规则，在同意租约之前，Spanner 先在投票的副本中记录下租
约表决；可以将这个记录捎带到 Paxos 协议日志写操作中。
当第 𝑖 届主员获得足够多数（quorum）的投票（记为事件 𝑒𝑞𝑢𝑜𝑟𝑢𝑚

𝑖 ）时，它计算其租约区间为

𝑙𝑒𝑎𝑠𝑒𝑖 = [TT.now().latest, min
𝑟

(𝑣𝑙𝑒𝑎𝑑𝑒𝑟
𝑖,𝑟 + 𝑙𝑒𝑎𝑠𝑒_𝑙𝑒𝑛𝑔𝑡ℎ)]。

当 TT.before(𝑙𝑒𝑎𝑠𝑒𝑖.𝑒𝑛𝑑) = TT.before(min𝑟(𝑣𝑙𝑒𝑎𝑑𝑒𝑟
𝑖,𝑟 ) + 𝑙𝑒𝑎𝑠𝑒_𝑙𝑒𝑛𝑔𝑡ℎ) 为假，就认为此届主员的任期已经结束

了。为了证明无重叠，我们利用了第 𝑖 届和第 𝑖 + 1 届主员的 quorum 中必需至少有一个相同的副本这一事
实。记该副本为 𝑟0。证明如下：

𝑙𝑒𝑎𝑠𝑒𝑖.𝑒𝑛𝑑 = min
𝑟

(𝑣𝑙𝑒𝑎𝑑𝑒𝑟
𝑖,𝑟 ) + 𝑙𝑒𝑎𝑠𝑒_𝑙𝑒𝑛𝑔𝑡ℎ (由定义)

min
𝑟

(𝑣𝑙𝑒𝑎𝑑𝑒𝑟
𝑖,𝑟 ) + 𝑙𝑒𝑎𝑠𝑒_𝑙𝑒𝑛𝑔𝑡ℎ ≤ 𝑣𝑙𝑒𝑎𝑑𝑒𝑟

𝑖,𝑟 + 𝑙𝑒𝑎𝑠𝑒_𝑙𝑒𝑛𝑔𝑡ℎ (min)

𝑣𝑙𝑒𝑎𝑑𝑒𝑟
𝑖,𝑟 + 𝑙𝑒𝑎𝑠𝑒_𝑙𝑒𝑛𝑔𝑡ℎ ≤ 𝑡𝑎𝑏𝑠(𝑒𝑠𝑒𝑛𝑑

𝑖,𝑟0 ) + 𝑙𝑒𝑎𝑠𝑒_𝑙𝑒𝑛𝑔𝑡ℎ (由定义)
𝑡𝑎𝑏𝑠(𝑒𝑠𝑒𝑛𝑑

𝑖,𝑟0 ) + 𝑙𝑒𝑎𝑠𝑒_𝑙𝑒𝑛𝑔𝑡ℎ ≤ 𝑡𝑎𝑏𝑠(𝑒𝑟𝑒𝑐𝑒𝑖𝑣𝑒
𝑖,𝑟0 ) + 𝑙𝑒𝑎𝑠𝑒_𝑙𝑒𝑛𝑔𝑡ℎ (因果性)

𝑡𝑎𝑏𝑠(𝑒𝑟𝑒𝑐𝑒𝑖𝑣𝑒
𝑖,𝑟0 ) + 𝑙𝑒𝑎𝑠𝑒_𝑙𝑒𝑛𝑔𝑡ℎ ≤ 𝑡𝑠𝑒𝑛𝑑

𝑖,𝑟0 (由定义)
𝑡𝑠𝑒𝑛𝑑
𝑖,𝑟0 < 𝑡𝑎𝑏𝑠(𝑒𝑔𝑟𝑎𝑛𝑡

𝑖+1,𝑟0) (单投票)
𝑡𝑎𝑏𝑠(𝑒𝑔𝑟𝑎𝑛𝑡

𝑖+1,𝑟0) ≤ 𝑡𝑎𝑏𝑠(𝑒𝑞𝑢𝑜𝑟𝑢𝑚
𝑖+1 ) (因果性)

𝑡𝑎𝑏𝑠(𝑒𝑞𝑢𝑜𝑟𝑢𝑚
𝑖+1 ) ≤ 𝑙𝑒𝑎𝑠𝑒𝑖+1.𝑠𝑡𝑎𝑟𝑡 (由定义)

〔译注：因此 𝑙𝑒𝑎𝑠𝑒𝑖.𝑒𝑛𝑑 < 𝑙𝑒𝑎𝑠𝑒𝑖+1�.𝑠𝑡𝑎𝑟𝑡。〕

5 评估

我们首先测量了 Spanner 在复制、事务和可用性方面的性能。然后，我们提供关于 TrueTime 行为的一
些数据，以及我们的第一个用户——F1 的案例研究。

5.1 微基准

表 3 列出了 Spanner 的一些微基准。这些测量是在分时共享的计算机上执行的：每个 SpanServer 运行
在 4 GB RAM 和 4 核（AMD Barcelona 2200 MHz）的调度单元上。客户端在不同的计算机上运行。每个区
有一个 SpanServer。客户端和区放置在网络距离小于 1 ms 的一组数据中心中（这种布局很常见：大多数应
用不需要把数据分散到全球范围）。测试数据库有 50 个 Paxos 组和 2500 个目录。操作是 4kB 的独立读写。
压缩后，所有读取都是从内存中提供的，因此我们只测量 Spanner 调用堆栈的开销。另外，测量之前先执行
了一轮读取，以预热各处的缓存。

表 3. 操作的微基准测试. 均值和标准差取自 10 次执行. 1D 指一个副本，且禁用提交等待.
latency (ms) throughput (Kops/sec)

snapshot snapshot snapshot snapshot
replicas write transaction read write transaction read

1D 10.1 ± 0.3 — — 4.2 ± 0.03 — —
1 14.1 ± 1.0 1.3 ± 0.04 1.3 ± 0.02 4.2 ± 0.07 10.7 ± 0.6 11.4 ± 0.2
3 14.3 ± 0.5 1.4 ± 0.08 1.4 ± 0.08 1.8 ± 0.03 11.2 ± 0.4 32.0 ± 1.8
5 15.4 ± 2.3 1.4 ± 0.07 1.6 ± 0.04 1.2 ± 0.2 11.1 ± 0.5 46.8 ± 5.8

对于延迟实验，客户端发起的操作很少，以避免在服务器上排队。从 1 个副本的实验来看，提交等待时
间约为 4 ms，Paxos 延迟约为 10 ms。随着副本数量的增加，延迟略有增加，因为 Paxos 必须在更多副本上
提交。因为 Paxos 在组的副本上并行执行，所以增长是次线性的：延迟取决于 quorum 中最慢的成员。我们
可以观察到写入延迟的波动较大。
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对于通量实验，客户端发出了足够多的操作，使服务器的 CPU 饱和。此外，Paxos 主员被固定在一个区，
以便整个实验期间运行主员的机器数量不变。快照读可以在任何最新的副本上执行，因此其通量随副本数量

的增加而增加。快照事务仅在主员上执行，因为必须在主员分配时间戳。结果，随着副本数量增长，快照事

务的通量大致不变。最后，写操作的通量随着副本数量的增加而降低，因为 Paxos 的工作量随副本数量的增
加而线性增加。同样，由于我们在生产数据中心实验，因此测量中存在相当多的噪声：有的数据只能解释为

其它作业的干扰，我们只好将其弃用了。

表 4 展示了两阶段提交可以扩展到合理数量的参与组：实验中有 3 个区，每个区有 25 个 SpanServer。
从均值和 99% 分位数看，扩展到 50 个参与组是可行的；100 个参与组的延迟显著增加。

表 4. 两阶段提交的扩展性. 均值和标准差取自 10 次执行.
latency (ms)

participants mean 99th percentile

1 14.6 ± 0.2 26.550 ± 6.2
2 20.7 ± 0.4 31.958 ± 4.1
5 23.9 ± 2.2 46.428 ± 8.0

10 22.8 ± 0.4 45.931 ± 4.2
25 26.0 ± 0.6 52.509 ± 4.3
50 33.8 ± 0.6 62.420 ± 7.1

100 55.9 ± 1.2 88.859 ± 5.9
200 122.5 ± 6.7 206.443 ± 15.8

5.2 可用性

图 5 说明了在多个数据中心运行 Spanner 的可用性优势。它显示了数据中心故障时关于通量的三个实验
的结果，实验结果都重叠放在相同的时间轴上。测试部署实例由 5 个区（𝑍1—𝑍5）组成，每个区都有 25 个
SpanServer。测试数据库被分为 1250 个 Paxos 组，100 个测试客户端不断以每秒 5 万次读的总速率发出非快
照读。所有主员都被显式放置在 𝑍1。测试开始 5 s 后，同一个区中的服务器都被杀掉：其中 non-leader 杀
掉 𝑍2；leader-hard 杀掉 𝑍1；leader-soft 也杀掉 𝑍1，但会事先通知所有服务器切换主员。
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图 5. 杀掉服务器对吞吐量的影响.

杀掉 𝑍2 不影响读通量。允许主员将角色移交给其它区时，杀掉 𝑍1 产生的影响较小：在图中几乎看不到

通量下降，大约为 3-4%。另一方面，不加警告地杀掉 𝑍1 会产生严重的影响：完成率几乎降为 0。但是，随
着重新选出主员，系统的通量提高到了大约每秒 10 万次读。这是由于我们的实验有两个因素：系统中有额外
的容量，且主员不可用时，操作会存入队列。结果，系统的通量增加了，然后再趋于稳态速率。

我们还可以看到 Paxos 主员租约设置为 10 s 的影响。当杀掉该区时，各组的主员租约到期时间应均匀分
布在 10 s 之内。失效主员的租约到期后，将选举一个新的主员。大约 10 s 后，所有组都有了新的主员，通量
也恢复了。较短的租约时间将减少服务器故障对可用性的影响，但需要大量的租约更新网络流量。我们正在

设计和实现一种机制，让从员在主员失效后释放租约。
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5.3 TrueTime

关于 TrueTime，必须回答两个问题：𝜖 是否确实反映了时钟的不确定度；𝜖 能有多差？对于前者，最严
重的问题是本地时钟的频率偏差是否大于 200 �s/s：这将打破 TrueTime 的假设。我们的机器统计数据显示，
CPU 故障的概率是时钟故障的 6 倍。也就是说，相对于更严重的硬件问题而言，时钟问题极少发生。因此，
我们认为 TrueTime 的实现与 Spanner 所依赖的任何其它软件一样可信。

图 6 展示了跨 2200 km 的数据中心的数千台 SpanServer 机器上获取的 TrueTime 数据。它绘制了从员
向时间主员获取时间之后立即采样的 𝜖 第 90%、99% 和 99.9% 分位数。采样移除了 𝜖 中由本机时钟不确定度
产生的锯齿，因此测量的是时间主员的不确定度（通常为 0）加上与时间主员的通信延迟。�
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图 6. TrueTime 𝜖 值的分布，从员向时间主员获取时间之后立即采样，画出了 90%、99% 和 99.9% 分位数.

数据表明，在确定 𝜖 的基础值时，上述这两个因素通常不是问题。但是，存在严重的长尾延迟问题，导
致的较高的 𝜖 值。从 3 月 30 日开始减少的长尾延迟是由于网络的改进，减少了瞬时网络拥塞。4 月 13 日较
高的 𝜖 持续了约 1 个小时，原因是由于数据中心的两个时间主员因例行维护而关闭。我们将继续调查并消除
TrueTime 波动的原因。

5.4 F1

Spanner 于 2011 年初开始在生产工作负载下实施实验评估，即重写称为 F1 [36] 的谷歌广告后端的一部
分。该后端最初基于以多种方式手动分片的MySQL数据库。未压缩的数据集有数十 TB，虽然比许多 NoSQL
实例小，但已经大到难以使用 MySQL 分片。MySQL 分片方案将每个客户和所有相关数据分配给一个固定
的分片。这种布局允许按客户使用索引和执行复杂的查询处理，但是分片需要对应用业务逻辑有所了解。随

着客户数量和数据量的增长，对这个盈利关键的数据库重新分片的代价变得非常昂贵。最近一次重新分片花

费了两年多的时间，涉及数十个团队的协调和测试，以最大程度地降低风险。此操作太复杂，无法定期执行：

因此，该团队不得不通过将一些数据存储在外部 BigTable 中来限制 MySQL 数据库的增长，这限制了事务行
为和对整体数据执行查询的能力。

F1 团队选择使用 Spanner 有几个原因。首先，Spanner 不需要手动重新分片。其次，Spanner 提供同步
复制和自动故障转移。使用 MySQL主从复制，故障转移非常困难，并存在数据丢失和停机的风险。第三，F1
需要强事务语义，这使得使用其它 NoSQL系统不切实际。应用语义要求跨任意数据的事务和一致的读取。F1
团队还需要在数据上使用二级索引（Spanner 尚未提供对二级索引的自动支持），并且能够使用 Spanner 事务
实现自己的一致全局索引。

现在 F1 的所有应用写入默认都发到 Spanner，而不是基于 MySQL 的应用栈。F1 在美国西海岸有 2 个
副本，在东海岸有 3 个副本。副本位置的选择是为了应对潜在的重大自然灾害而造成的停运，还有其前端应
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用位置的考虑。有趣的是，Spanner 的自动故障转移几乎是无感的。尽管最近几个月出现了计划外的集群故
障，但 F1 团队必须要处理的工作却是更新其数据库结构，以告诉 Spanner 在哪里优先放置 Paxos 主员，从
而使它们靠近前端应用的位置。

Spanner 的时间戳语义使 F1 可以高效地维护由数据库状态计算出的内存数据结构。F1 维护着所有变更
的逻辑历史记录，并将其作为每个事务的一部分写入 Spanner。F1 对一个时间戳获取数据的完整快照，以初
始化其数据结构，然后读取增量变更以对其更新。

表 5 说明了 F1 中每个目录的片段数（fragments）分布。每个目录通常对应于 F1 上的应用栈中的客户。
绝大多数目录（亦即客户）仅由 1 个片段组成，这意味着对这些客户数据的读写只在单个服务器上执行。包
含 100 个以上片段的目录是包含 F1 二级索引的表：对此类表的多个片段同时写入非常罕见。只有把未优化
的批量数据加载作为事务执行时，F1 团队才会遇到这种情况。

表 5. F1 中目录分片个数的分布.
# fragments # directories

1 >100M
2–4 341
5–9 5336

10–14 232
15–99 34

100–500 7

表 6 列出了从 F1 服务器测得的 Spanner 操作延迟。在选举 Paxos 主员时，东海岸数据中心的副本有更
高的优先级。表中的数据是从这些数据中心的 F1 服务器测量的。写延迟的标准差较大，是由锁冲突产生的长
尾导致的。读延迟的标准差甚至更大，部分原因是 Paxos 主员分布在两个数据中心，其中只有一个数据中心
的一些机器安装了 SSD。此外，测量还包括系统从两个数据中心执行的每次读取：读取字节的平均值和标准
差分别约为 1.6 kB 和 119 kB。

表 6. F1 在 24 小时内测量到的操作延迟.
latency (ms)

operation mean std dev count

all reads 8.7 376.4 21.5B
single-site commit 72.3 112.8 31.2M
multi-site commit 103.0 52.2 32.1M

6 相关工作

MegaStore [5]和 DynamoDB [3]已经提供了跨数据中心的一致复制。DynamoDB提供了键值接口，复制
限制在一个区域内。Spanner参照了 MegaStore，都提供了半关系数据模型，以及类似的模式语言。MegaStore
无法实现高性能。MegaStore 在 BigTable 之上，引入了很高的通讯开销。MegaStore 也不支持长任期的主员，
导致多个副本可能（同时）发起写操作。来自不同副本的写操作，在 Paxos 协议下一定会发生冲突，即使它
们没有逻辑冲突：Paxos 组的通量骤降到每秒几次写操作。Spanner 提供了更高的性能、通用事务和外部一致
性。

Pavlo 等 [32] 比较了数据库和 MapReduce [12] 的性能。他们指出，若干探索在分布式键值存储之上构建
数据库功能的研究工作 [1, 4, 7, 42] 可以表明两者正在融合。我们赞同这个结论，并且表明集成多个层是具有
优势的，例如，把并发控制和复制集成起来，可以减少 Spanner 提交等待的开销。
在复制存储上实现事务的想法，至少可以追溯到 Gifford 的论文 [16]。Scatter [17] 是近期一个基于 DHT

的键值存储，在一致副本上实现了事务。Spanner关注于提供比 Scatter更高层次的接口。Gray和 Lamport [19]
提出了一个基于 Paxos 的非阻塞提交协议。他们的协议比两阶段提交协议的通信开销大，这将加大广域分布
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的组中的提交开销。Walter [37]提出了快照隔离的一个变种，但仅在数据中心内工作，不能跨越数据中心。相
比之下，由于支持所有操作的外部一致性，我们的快照事务提供了更自然的语义。

最近有大量减少或者消除锁开销的研究工作。Calvin [41] 消除了并发控制：它预先分配时间戳，然后按
时间戳顺序执行事务。H-Store [40] 和 Granola [11] 各自支持某些事务类别，有的类别可以避免上锁。然而这
些系统都不提供外部一致性。Spanner 通过提供快照隔离来解决争用问题。

VoltDB [43] 是一个分片的内存数据库，支持广域的主从复制，以执行灾难恢复；但不支持更通用的复制
配置。它是一个所谓 NewSQL 的示例。NewSQL 是支持可扩展 SQL [38] 的市场推力。许多商业化的数据库
都实现了读取旧版本数据，如 Marklogic [27] 和 Oracle 的 Total Recall [31]。Lomet 和 Li [25] 描述了这种时
态数据库的实现策略。

FarSite给出了相对于可信参考时钟的不确定区间界 [13]（比 TrueTime宽松得多）。FarSite中服务器租约
的维护方式与 Spanner相同。先前的工作 [2, 24]已将松散同步的时钟用于并发控制。我们已经表明，TrueTime
可以让人们跨 Paxos 状态机组推理全局时间。

7 未来的工作

去年的大部分时间，我们都在与 F1 团队合作，把谷歌的广告后端从 MySQL 迁移到 Spanner。我们正在
积极改进 Spanner 的监测和支持工具，并优化性能。此外，我们一直在改善备份/恢复系统的功能和性能。目
前我们正在实现 Spanner 的模式语言、自动维护二级索引，以及基于负载自动重分片。长期来看，我们将调
研更多特性。乐观地并行读可能是值得考虑的策略，但是初步的实验表明正确的实现并非易事。此外，我们

计划最终支持直接变更 Paxos 配置 [23, 35]。
鉴于我们预计许多应用都将在相对较邻近的多个数据中心复制数据，TrueTime 𝜖 可能会显著影响性能。

我们认为把 𝜖 值降低到 1 ms 以内并没有不可逾越的障碍。
时钟主员查询（Time-master-query）间隔可以继续减少，更好的时钟晶振相对来说还是便宜的。时钟主

员查询延迟可以随着网络技术的改进而减少，甚至可能通过其它时间分配技术来避免。

最后，还有明显的有待改进的方面。尽管 Spanner 在节点数量上可扩展，但是节点内的数据结构对复杂
SQL 查询的性能相对较差，因为它们是为简单的键值访问而设计的。数据库研究文献中的算法和数据结构可
以极大提高单个节点的性能。其次，根据客户端负载的变化，在数据中心之间自动迁移数据，一直是我们的

目标；但是，要实现这个目标，我们还需要能够自动、协调地在数据中心之间迁移客户端应用进程的能力。迁

移进程提出了跨数据中心管理资源获取和分配这一更加困难的问题。

8 总结

总的来说，Spanner结合并扩展了两个研究社区的想法：来自数据库社区的熟悉易用的半关系接口、事务
和基于 SQL 的查询语言；以及来自系统社区的扩展性、自动分片、容错、一致复制、外部一致性和广域分布。
自从 Spanner 概念成形，我们花费了 5 年多迭代设计和实现。如此长期迭代的部分原因是，我们慢慢认识到
Spanner 不应仅解决全局复制的名称空间问题，而且还应关注 BigTable 缺失的数据库特性。

我们设计中的突出方面，即 Spanner 的关键特性，是 TrueTime。我们已经表明，在时间 API 中明确给
出时钟不确定区间，允许构建有更强时间语义的分布式系统。此外，随着底层系统使时钟不确定区间越来越

小，实现强一致语义的开销会随之减少。作为一个研究社区，在设计分布式算法时，我们不应再依赖松散同

步的时钟和弱的时间 API。
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