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摘　 要： 针对原生的 ｉＳＣＳＩ 目标端控制器缺乏独立的缓存模块问题，为了进一步提高存储区域网的整体性能，在 ｉＳＣＳＩ ｔａｒｇｅｔ
软件中引入了一种基于闪存的融合缓存机制 ＦｕｓｉｏｎＣａｃｈｅ． ＦｕｓｉｏｎＣａｃｈｅ 利用闪存和 ＤＲＡＭ 组成统一的融合缓存架构，闪存充

当 ＤＲＡＭ 的扩展空间，ＤＲＡＭ 分为缓存块元数据区和前端缓存区． 元数据区基于基数树管理缓存块元数据，用于加速缓存块

的查找；前端缓存区基于回归拟合统计并预测缓存块访问热度，并吸收大量写入对闪存带来的冲击，只允许热点数据进入闪

存． ＦｕｓｉｏｎＣａｃｈｅ 采用改进的 ＬＲＵ 算法对缓存块进行替换，并且在写回过程中考虑 ｉＳＣＳＩ 会话状态． 实验结果表明：ＦｕｓｉｏｎＣａｃｈｅ
能降低对后端磁盘设备的访问频率，提高 Ｉ ／ Ｏ 响应的速度和吞吐． 与只采用 ＤＲＡＭ 的缓存机制以及原生 ｉＳＣＳＩ ｔａｒｇｅｔ 相比，Ｆｕ⁃
ｓｉｏｎＣａｃｈｅ 的 Ｉ ／ Ｏ 访问延时分别降低了 ３３％和 ６０％，吞吐分别提高了 ２５％和 ５４％；相较于 Ｆａｃｅｂｏｏｋ 提出的 Ｆｌａｓｈｃａｃｈｅ 机制，Ｆｕ⁃
ｓｉｏｎＣａｃｈｅ 的吞吐性能提高了 １８％，延时降低了 ２７％；ＦｕｓｉｏｎＣａｃｈｅ 还具有良好的读缓存命中率；此外，ＦｕｓｉｏｎＣａｃｈｅ 能够减少闪

存的写入次数，提高闪存使用寿命． ＦｕｓｉｏｎＣａｃｈｅ 提供良好的网络存储效率，并且降低了使用成本．
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　 　 近年来存储介质技术的进步和个人云存储业务

的迅速发展，使得网络存储系统再次成为学术界和

工业界研究的热点， 存储区域网 （ Ｓｔｏｒａｇｅ Ａｒｅａ
Ｎｅｔｗｏｒｋ，ＳＡＮ）是解决数据密集型应用 Ｉ ／ Ｏ 性能瓶

颈的重要手段，其中 ＩＰ ＳＡＮ 采用 ｉＳＣＳＩ［１］ 协议． 在

云计算和大数据时代，海量的网络数据尤其是视频

流量爆炸性增长给存储系统带来了巨大的挑战． 如

何在大规模和高负载的应用环境下，进一步提高网

络存储系统的性能成为亟待解决的问题．
作为网络存储系统的一个重要部分，缓存系统

一直以来是存储领域提高性能需要研究的关键课

题． 文献［２－３］利用本地磁盘缓存远端目标设备上



的数据，来降低访问延时，减轻存储服务器的负载．
然而，磁盘性能受限，固态硬盘（ Ｓｏｌｉｄ Ｓｔａｔｅ Ｄｒｉｖｅ，
ＳＳＤ）等基于闪存的设备更适合用作网络存储的缓

存． 文献［４－５］利用 ＳＳＤ 作为内存的补充来构建主

机端的高速缓存架构，并在网络存储环境下，针对

ＳＳＤ 缓存提出几种不同的改进 ｃａｃｈｅ 策略，其性能

提升比磁盘缓存优势明显；在云架构中，文献［６－７］
利用 ＳＳＤ 缓存提高虚拟机（Ｖｉｒｔｕａｌ Ｍａｃｈｉｎｅ，ＶＭ）环
境中的存储性能．

以上研究大多是基于客户端缓存进行研究，很
少对 ｉＳＣＳＩ ｔａｒｇｅｔ（即 ＩＰ ＳＡＮ 的存储端）软件进行优

化． 文献［８－９］基于 ｉＳＣＳＩ ｔａｒｇｅｔ 端，从网络设备［８］

缓存和 ＮＵＭＡ 节点［９］缓存的角度进行研究，但并未

利用到高速的闪存设备进行加速． 文献［１０－１２］在
存储端利用闪存构建高速缓存架构，保证响应时间

的同时提高闪存设备的寿命，是针对操作系统通用

块层或者文件系统级的优化，而 ｉＳＣＳＩ ｔａｒｇｅｔ 控制器

软件本身依然缺乏独立的缓存模块． 相关工作都是

从 ｉＳＣＳＩ ｔａｒｇｅｔ 软件之外的角度进行研究，很少关注

ｉＳＣＳＩ ｔａｒｇｅｔ 软件本身． 针对以上问题，为进一步提

高 ＳＡＮ 的整体性能，本文为 ｉＳＣＳＩ ｔａｒｇｅｔ 控制器软件

提出独立缓存模块，即基于闪存的 ｉＳＣＳＩ 存储端融

合缓存机制 ＦｕｓｉｏｎＣａｃｈｅ． 与先前工作最大的不同是

本文考虑 ｉＳＣＳＩ ｔａｒｇｅｔ 自身的处理特征，着重研究为

ｉＳＣＳＩ ｔａｒｇｅｔ 软 件 引 入 基 于 闪 存 的 缓 存 机 制．
ＦｕｓｉｏｎＣａｃｈｅ 利用闪存和 ＤＲＡＭ 共同构成统一的块

Ｉ ／ Ｏ 缓存空间，闪存作为 ＤＲＡＭ 的扩展，而非传统的

第二级缓存． ＤＲＡＭ 划分为两个区间，分别用于快

速查找缓存块和提高闪存耐久性． 闪存的缓存空间

利用改进的最近最少使用 （ Ｌｅａｓｔ Ｒｅｃｅｎｔｌｙ Ｕｓｅｄ，
ＬＲＵ）原则组织． ＦｕｓｉｏｎＣａｃｈｅ 能降低对后端磁盘设

备的访问频率，提高 Ｉ ／ Ｏ 响应的速度和吞吐．

１　 缓存架构

传统使用 ＳＳＤ 闪存的方法，一般把 ＳＳＤ 当作二

级缓存，或者 ＳＳＤ 与 ＨＤＤ 构成混合存储，对 ＤＲＡＭ
不命中的请求再下发到 ＳＳＤ，但两级缓存的请求访

问模式有很大不同． 本文考虑到这一点，在设计系

统架构时，把 ＳＳＤ 当作 ＤＲＡＭ 的扩展空间，ＤＲＡＭ
空间有限，还要保证对缓存命中与否的快速判断，所
以只把缓存块 （ Ｃａｃｈｅ Ｂｌｏｃｋ） 元数据单独存放在

ＤＲＡＭ，ＳＳＤ 存储缓存块内容． ＤＲＡＭ 与 ＳＳＤ 联合构

成完整的缓存空间，对后端设备表现为统一缓存，并
对客户端透明．

ｉＳＣＳＩ Ｅｎｔｅｒｐｒｉｓｅ Ｔａｒｇｅｔ（ＩＥＴ）控制器软件分为用

户层和内核层，对数据的处理工作大部分在内核层

完成． ＩＥＴ 以 ｂｌｏｃｋ Ｉ ／ Ｏ（即 ｂｉｏ）的形式对 Ｉ ／ Ｏ 请求

进行处理，不经过虚拟文件系统以及 Ｌｉｎｕｘ Ｐａｇｅ
Ｃａｃｈｅ，软件本身没有针对 ｂｌｏｃｋ Ｉ ／ Ｏ 的缓存模块．
ＩＥＴ 对用户请求的封装结构为 ｔｉｏ（即 ｔａｒｇｅｔ Ｉ ／ Ｏ），因
此需要在请求递交给通用块层之前截获 ｔｉｏ，并根据

提出的缓存策略对请求进行处理．
基于 以 上 考 虑， 在 ＩＥＴ 软 件 中 提 出 的

ＦｕｓｉｏｎＣａｃｈｅ 架构见图 １． ＩＥＴ 软件本身包括 ３ 个组

件： ＮＴＨＲＥＡＤ， ＷＴＨＲＥＡＤ 和 ｉＳＣＳＩ Ｒｅｓｐｏｎｓｅ，
ＷＴＨＲＥＡＤ 负责 ｉＳＣＳＩ 数据（即 ｔｉｏ）的读写流程，因
此 ＦｕｓｉｏｎＣａｃｈｅ 最适合嵌入在 ＷＴＨＲＥＡＤ 中． 提出

的缓存架构中，ｔｉｏ 解析模块负责提取出目标数据的

位置信息，包括目标扇区和对应的内存地址；ＤＲＡＭ
管理模块负责管理 ＤＲＡＭ 上的 ｍｅｔａｄａｔａ ｃａｃｈｅ 和

ｆｒｏｎｔ ｃａｃｈｅ 的空间；ＳＳＤ 管理模块对闪存上的缓存

块进行组织管理；ＬＲＵ 链表使用改进的 ＬＲＵ 算法对

缓存块进行替换；ｂｉｏ 构造模块根据缓存策略向通用

块层发出 ｂｉｏ 请求．

NTHREAD
iSCSIcmmand structtio

WTHREAD
FusionCache缓存

tio解析模块

Radix�tree
查找树

DRAM
管理模块

SSD
管理模块

写回
模块

LRU
链表

bio构造模块

I/O响应
iSCSIResponse

DRAM

SSD

metadacache frontcache

super
block backup

block0

block1

block2 …

blockn

blockcache

图 １　 ＩＥＴ 缓存系统架构

Ｆｉｇ．１　 ＩＥＴ ｃａｃｈｅ ｓｙｓｔｅｍ ａｒｃｈｉｔｅｃｔｕｒｅ
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２　 设计与实现

２．１　 ＤＲＡＭ 中的缓存设计

ＤＲＡＭ 缓存空间包括 ｍｅｔａｄａｔａ ｃａｃｈｅ 和 ｆｒｏｎｔ
ｃａｃｈｅ，前者管理缓存块元数据，后者担当 ＳＳＤ 的前

端，对进入 ＳＳＤ 缓存的数据进行筛选．
１） ｍｅｔａｄａｔａ 数据结构

为保证缓存算法的有效性和一致性，ｍｅｔａｄａｔａ
数据结构须至少包含以下信息，见图 ２．

0
deviceid
(16bits)

63
LBA

(48bits)
validbits
(16bits)

dirtybits
(16bits)

sid
(64bits)

cacheblocknumber
(32bits)

count
(32bits)

SSD
(8bits)

reserved
(24bits)

图 ２　 ｍｅｔａｄａｔａ 数据结构

Ｆｉｇ．２　 Ｄａｔａ ｓｔｒｕｃｔｕｒｅ ｏｆ ｔｈｅ ｍｅｔａｄａｔａ

　 　 元数据中每个字段代表的含义如下：
ｄｅｖｉｃｅ ｉｄ： 标识每一个后端磁盘设备或者 ＬＵＮ

（Ｌｏｇｉｃ Ｕｎｉｔ Ｎｕｍｂｅｒ）；
ＬＢＡ：即 Ｌｏｇｉｃ Ｂｌｏｃｋ Ａｄｄｒｅｓｓ，代表逻辑数据块

ｂｌｏｃｋ 在一个 ＬＵＮ 内的偏移或者编号；
ｃａｃｈｅ ｂｌｏｃｋ ｎｕｍｂｅｒ： 标识 ＳＳＤ 上一个缓存块的

位置或者编号；
ｄｉｒｔｙ ｂｉｔｓ： 脏数据标记，默认情况下每个缓存块

包含 １６ 个扇区． 一个扇区在缓存中被修改而尚未

同步到磁盘上时则为 ｄｉｒｔｙ（脏）状态，对应的 ｄｉｒｔｙ 位

为 １，反之对应的 ｃｌｅａｎ 状态为 ０． １６ 个扇区对应 １６
个 ｄｉｒｔｙ 位，只要有一个扇区为 ｄｉｒｔｙ，则该缓存块也

为 ｄｉｒｔｙ．
ｖａｌｉｄ ｂｉｔｓ： 与 ｄｉｒｔｙ ｂｉｔｓ 类似，每一个 ｂｉｔ 代表缓

存块中的一个扇区是否有效，１ 代表有效． 考虑到某

个请求对齐到磁盘逻辑块之后可能不满一个 ｂｌｏｃｋ
块大小，部分扇区的读写则无意义，所以用 ｖａｌｉｄ ｂｉｔｓ
标识有效数据，以免不必要的读写．

Ｓｉｄ：标识一个 ｉＳＣＳＩ 会话，用于辅助 ｗｒｉｔｅ ｂａｃｋ
过程；

ｃｏｕｎｔ： 缓存块访问计数，用于热度预测；
ＳＳＤ：标识当前缓存块是否在 ＳＳＤ 上，因为在某

个短暂时间内缓存块可能在 ｆｒｏｎｔ ｃａｃｈｅ 中；
ｒｅｓｅｒｖｅｄ： 预留位，方便后续扩展功能．
２） 基于 ｒａｄｉｘ ｔｒｅｅ 的缓存查找

考虑到 ｈａｓｈｔａｂｌｅ 存在冲突的情况，一旦冲突需

要二次查找，而且 ｈａｓｈｔａｂｌｅ 的大小是固定值，不容

易确定． ＦｕｓｉｏｎＣａｃｈｅ 基于 ｒａｄｉｘ ｔｒｅｅ 快速查找闪存

中的缓存块． 此外，ｒａｄｉｘ ｔｒｅｅ 支持并行查找操作，可

以方便地在多核平台上进行扩展和优化．
ＦｕｓｉｏｎＣａｃｈｅ 根据 １６ｂｉｔｓ 的 ｄｅｖｉｃｅ ｉｄ 和 ４８ｂｉｔｓ

的 ＬＢＡ 构成一个 ６４ｂｉｔｓ 的变量 ｉｎｄｅｘ，并以此 ｉｎｄｅｘ
作为查询的索引． 因此，ｒａｄｉｘ ｔｒｅｅ 保存了目标逻辑

块地址和缓存块元数据的映射关系． 图 ３ 表示一个

简化的查询过程．
假设 ｉｎｄｅｘ 的高位全为 ０，低 １８ 位有效，每 ６ 位

一组． 树高度为 ３，每个节点 ｓｌｏｔ 数量为 ６４． 对于

ｉｎｄｅｘ１，高位 ０００ ０００ 对应第一层的第 ０ 号 ｓｌｏｔ，００１
０００ 对应第二层的第 ８ 号 ｓｌｏｔ，低位 ０１０ ０００ 对应第

三层的第 １０ 号 ｓｌｏｔ，叶子节点对应一个缓存块元数

据，其 ｉｎｄｅｘ 索引值即为 ５２８．

Cache
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Cache
Block

Cache
Block

… … …

…

…5863

8 16…… …

…10
630

index1 index2
低位 高位 高位 低位
010000001000000000 000001010000111010

index=528 index=xx index=5178

图 ３　 ｒａｄｉｘ ｔｒｅｅ 查询过程

Ｆｉｇ．３　 Ｓｅａｒｃｈｉｎｇ ｐｒｏｃｅｓｓ ｂａｓｅｄ ｏｎ ｒａｄｉｘ ｔｒｅｅ
　 　 ３） 基于回归拟合的热度预测

由于 ＳＳＤ 的写入寿命有限，需要考虑减少写入

和擦除带来的损耗． ＦｕｓｉｏｎＣａｃｈｅ 使用内存中的一个

区间构成 ｆｒｏｎｔ ｃａｃｈｅ，担当 ＳＳＤ 的前端来吸收大量

写入带来的冲击． 所有的缓存数据首先要进入 ｆｒｏｎｔ
ｃａｃｈｅ，当 ｆｒｏｎｔ ｃａｃｈｅ 填满之后，根据 ｍｅｔａｄａｔａ 中的

ｃｏｕｎｔ 信息统计其中缓存块的热度，并预测缓存块在

未来被访问的概率． 只有热点数据才进入 ＳＳＤ，冷数

据直接写入后端磁盘．
相关研究表明，存储设备中的文件热度与访问

情况之间符合 Ｚｉｐｆ 分布［１３］ ． 即存储设备上的 Ｎ个文

件依据热度（访问频率） 降序排序，则第 ｋ 个文件的

访问频率为 Ｃ ／ ｋ１－ θ，参数 Ｃ 为

Ｃ ＝ １ ／ （１ ＋ １ ／ ２ ＋ １ ／ ３ ＋ … ＋ １ ／ Ｎ） ．
此即为 Ｚｉｐｆ 分布定律

Ｚ（ｋ） ＝ Ｃ ／ ｋ１－ ｑ，Ｃ ＝ １ ／ （∑
Ｎ

ｋ ＝ １
１ ／ ｋ１－θ） ． （１）

式中 Ｚ（ｋ） 为第 ｋ个文件被访问的概率． Ｚｉｐｆ分布表

明，在一段时间内，热度越高的文件被再次访问到的
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概率也越高． 文件的访问热度等于其所有数据块的

热度，Ｚｉｐｆ 定律同样适用于数据块．
设缓存块 ｂｉ 的热度为 ｈｉ（ ｔ） ＝ ｍｉ（ ｔ） ／ Ｎ，其中 ｍｉ

为时间 ｔ之前缓存块 ｂｉ 的访问次数，Ｎ为所有缓存块

的总的请求次数．
由于访问热度会随着时间动态改变，下一时刻

的热度需要根据历史统计信息进行预测． 本文采用

基于回归拟合的方法对缓存块的热度进行预测，具
有较高的精度，而且复杂度较低． 根据预测结果对

ｆｒｏｎｔ ｃａｃｈｅ 中的缓存块进行预判，热度低的数据不

允许进入 ＳＳＤ．
本文以每次 ｆｒｏｎｔ ｃａｃｈｅ 填满作为一个周期统计

各个缓存块的请求次数，一个周期内总共记录 Ｎ 次

请求，连续统计 Ｌ 个周期，来预测第 Ｌ ＋ １ 个周期的

访问热度（注意前 Ｌ － １ 个周期没有进行预测）． 在

第 ｌ 个周期，设各个缓存块访问次数为 ｃｌ１，ｃｌ２，…，

ｃｌＮＢ
， 则 Ｎ ＝∑

ＮＢ

ｉ ＝ １
ｃｌｉ ． Ｌ个周期总计Ｎ·Ｌ次请求，代表了

各个缓存块一段历史期的访问频率，同时也反映了

访问热度的趋势． 根据这 Ｌ个周期的统计信息，通过

回归拟合的思想，可以预测到缓存块在未来一段时

间内的热度． 具体方法为：
设缓存块 Ｂ ｉ 在前 Ｌ 个周期的访问记录为 Ｃｉ ＝

（ｃ１ｉ ，ｃ２ｉ ，…，ｃＬｉ ） Ｔ， 其中 ｃｌｉ 为 Ｂ ｉ 在第 ｌ 个周期的记录，
ｌ ＝ １，２，…Ｌ．

鉴于预测精度和计算量的均衡，相关研究表明

周期数 Ｌ 在 ５～１０ 之间比较合适［１３］ ． 由于在 Ｌ ＝ ５～
１０ 之间时，访问热度不会大幅波动，同时为了减少

回归拟合计算的负担，选择二次回归便可以实现较

高的预测精度．
ＦｕｓｉｏｎＣａｃｈｅ 的一元二次回归模型为

ｃｌｉ ＝ ａ２ ｌ２ ＋ ａ１ ｌ ＋ ｂ ＋ ε，ε 服从 Ｎ（０，σ２） ． （２）
式中： ｃｌｉ 为访问频率，ｌ 为周期数． 设 ｌ２ ＝ ｌ２，ｌ１ ＝ ｌ，即
把 ｌ２ 和 ｌ看作 ａ２，ａ１ 的系数，则上述模型可以转化成

二元线性回归模型

ｃｌｉ ＝ ｌ２ａ２ ＋ ｌ１ａ１ ＋ ｂ ＋ ε． （３）
其系数矩阵为 Ｔ

Ｔ ＝

１ １ １
１ ２ ２２

１ ３ ３２

．．． ．．． ．．．
１ Ｌ Ｌ２

æ

è

ç
ç
ç
ç
ç
ç

ö

ø

÷
÷
÷
÷
÷
÷

． （４）

　 　 设模型的预测参数为 Ｐｉ ＝ （ｂ，ａ１，ａ２）Ｔ，则Ｐｉ 的预

估值Ｐｉ ＝ （ＴＴ·Ｔ） －１·ＴＴ·Ｃｉ，设Ａ ＝ （ＴＴ·Ｔ） －１·ＴＴ，
则

Ｐ ｉ ＝Ａ·Ｃｉ ． 矩阵Ｔ仅与周期数 Ｌ有关，则 Ｌ确定

后，矩阵 Ｔ与参数 Ａ可以在 ＦｕｓｉｏｎＣａｃｈｅ的初始化阶

段离线计算，以减轻实时计算负载． 然后，可以预计

Ｂ ｉ 在第 Ｌ ＋ １ 个周期的访问频率为

　 ｃｉ Ｌ＋１ ＝ （１，（Ｌ ＋ １），（Ｌ ＋ １） ２）·Ｐ ｉ ＝
（１，（Ｌ ＋ １），（Ｌ ＋ １） ２）·（Ａ·Ｃｉ）， （５）

其中， （１，（Ｌ ＋ １），（Ｌ ＋ １） ２） 和 Ａ都能在初始化过

程中离线计算得到． 最后可以得出访问热度的动态

预测值：ｈＬ＋１
ｉ ＝ ｃＬ＋１ｉ ／ Ｎ．

根据以上对访问热度的统计和预测，设定一个

热度阈值 Ｈｔｈｒｅｓｈｏｌｄ， 对 ｆｒｏｎｔ ｃａｃｈｅ 缓存块划分两个队

列 ｑ１，ｑ２：
ｈｉ ≥ Ｈｔｈｒｅｓｈｏｌｄ，ｑ１ ＝ ｛Ｂ ｉ，…，Ｂｍ｝
ｈ ｊ ＜ Ｈｔｈｒｅｓｈｏｌｄ，ｑ２ ＝ ｛Ｂ ｊ，…，Ｂｎ｝{

ｑ１ 中的数据写入到 ＳＳＤ，ｑ２ 中的数据直接写到后端

磁盘．
２．２　 闪存中的缓存设计

２．２．１　 闪存数据布局

如图 １ 所示，ＳＳＤ 可以划分为 ３ 个区域，分别为

ｓｕｐｅｒｂｌｏｃｋ 区，ｍｅｔａｄａｔａ ｂａｃｋｕｐ 区，以及存放缓存块

的 ｃａｃｈｅ ｂｌｏｃｋ 区． 其中，ｓｕｐｅｒｂｌｏｃｋ 是整个 ＳＳＤ 缓存

的“元数据”，保存 ＳＳＤ 缓存的配置信息，比如缓存

使用情况、缓存块大小等． ｂａｃｋｕｐ 区是 ＤＲＡＭ 中

ｍｅｔａｄａｔａ ｃａｃｈｅ 的备份，保证缓存数据的非易失性或

者持久性，在服务器故障重启时，凭借 ＳＳＤ 中的

ｍｅｔａｄａｔａ 备份即可恢复原有的缓存数据到 ＤＲＡＭ
中，不需要从后端磁盘重新读取重复数据． Ｃａｃｈｅ
ｂｌｏｃｋ 区则存放实际的缓存块．

缓存操作的基本单位是 ｃａｃｈｅ ｂｌｏｃｋ，如果设置

太小，则缓存块元数据会占据太多空间；如果 ｂｌｏｃｋ
太大，则算法精度会降低，算法会失真． 不同的应用

场景，Ｉ ／ Ｏ 访问模式不同，即便是同样的数据库应

用，Ｉ ／ Ｏ 大小也会变化． 因此缓存块大小的设定没有

普适性的值． Ｆｌａｓｈｃａｃｈｅ 和 ｄｍ－ｃａｃｈｅ 的默认缓存块

大小为 ４Ｋ，ＳＱＬ Ｓｅｒｖｅｒ 和 Ｏｒａｃｌｅ 默认的块大小都是

８ＫＢ． 本文默认使用 ８Ｋ 大小的缓存块，占用两个内

存 ｐａｇｅ，有利于数据预读和减小元数据所占空间．
当然，也可以根据特定应用场景的 Ｉ ／ Ｏ 访问模式自

定义缓存块大小并保存到 ｓｕｐｅｒｂｌｏｃｋ 中．
２．２．２　 改进的 ＬＲＵ 算法

ＳＳＤ 缓存根据数据访问的时间局部性原则，不
仅考虑缓存块上一次访问的时间，同时结合前文所

述的访问热度进行缓存替换．
进入 ＳＳＤ 的缓存根据热度分为 ３ 个级别：ｈｏｔ

（热点数据），ｗａｒｍ（暖数据）和 ｃｏｌｄ（冷数据），算法
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分别使用 ３ 个不同级别的 ＬＲＵ 队列 （Ｑｈｏｔ， Ｑｗａｒｍ，
Ｑｃｏｌｄ） 管理对应的 ｃａｃｈｅ 数据，见图 ４．

head bi tail

bi head tail

Levelup

Leveldown

Qcold

bi head tail

Qhot

Qwarm

图 ４　 改进的 ＬＲＵ
Ｆｉｇ．４　 Ｉｍｐｒｏｖｅｄ ＬＲＵ

　 　 热度高的队列中 ｃａｃｈｅ 比热度低的队列 ｃａｃｈｅ
块生存时间更久， Ｑｗａｒｍ 和 Ｑｃｏｌｄ 队列中的 ｃａｃｈｅ 块被

命中时，则分别将其升级到更高一级队列中， Ｑｈｏｔ 和

Ｑｗａｒｍ 队列中 ｃａｃｈｅ 块在一段时间内没有被命中则会

降级到更低一级的队列中． 当 ＳＳＤ 缓存空间用尽发

生替换时，只在 Ｑｃｏｌｄ 中进行，不需要 ＤＲＡＭ 的 ｃａｃｈｅ
信息进行判断． 所以，ｃａｃｈｅ 块的访问频率能够在不

同级别的 ＬＲＵ 队列得到体现．

２．２．３　 ｗｒｉｔｅ－ｂａｃｋ 过程

ｉＳＣＳＩ 协议允许 ｉｎｉｔｉａｔｏｒ 和 ｔａｒｇｅｔ 之间建立多个

会话，每个会话允许使用多个连接． 所以，ＳＳＤ 缓存

块的写回过程应该考虑会话状态．
ＳＳＤ 缓存空间较大，发生写回的频率较低，ｃｏｌｄ

数据可能较长时间停留在 ＳＳＤ 缓存，尤其是一个会

话结束以后，相应的缓存块应该被写回到磁盘上．
因此，ｗｒｉｔｅ－ｂａｃｋ 策略根据 ｍｅｔａｄａｔａ 中的 ｓｉｄ 判断缓

存块是否属于一个结束的会话，然后把属于已经结

束的会话的全部缓存块都写回到磁盘． 若缓存已

满，需要发生替换时，首先需要检查被替换的缓存块

的 ｄｉｒｔｙ ｂｉｔｓ，对于 ｄｉｒｔｙ 的缓存块应立即写回磁盘再

替换，而 ｃｌｅａｎ 状态的缓存块可以立即替换．
２．３　 读写流程

图 ５ 展示了读请求的处理流程，写过程与读相

似． 需要注意的两点：一是无论对 ＳＳＤ 缓存命中与

否，都需要构造 ｂｉｏ 请求，因为对 ＳＳＤ 和 ＨＤＤ 磁盘

的访问都属于块请求；二是无论是读还是写过程，都
需要图 ５ 左下角的写前端缓存区过程，右半部分虚

线框内为写前端缓存区子过程．
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图 ５　 缓存读流程图

Ｆｉｇ．５　 Ｃａｃｈｅ ｒｅａｄ ｆｌｏｗ ｄｉａｇｒａｍ

　 　 当一个读请求到达 ｔａｒｇｅｔ 端，ＦｕｓｉｏｎＣａｃｈｅ 首先

检查是否命中缓存，若命中则存在两种可能：命中的

缓存在 ｆｒｏｎｔ ｃａｃｈｅ，则 ｃａｃｈｅ ｂｌｏｃｋ 将立即返回；命中

的缓存在 ＳＳＤ 中，则需要构造到 ＳＳＤ 的 ｂｉｏ 请求，然

后返回相应的 ｃａｃｈｅ ｂｌｏｃｋ． 若未命中，则需要构造到

ＨＤＤ 的 ｂｉｏ 请求，然后缺失的 ｃａｃｈｅ ｂｌｏｃｋ 会从 ＨＤＤ
拷贝到 ｆｒｏｎｔ ｃａｃｈｅ，即写前端缓存区过程：首先分配

一个新的 ｃａｃｈｅ ｂｌｏｃｋ 并填充相关数据，若 ｆｒｏｎｔ
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ｃａｃｈｅ 此时未满则此次请求处理结束，继续处理其他

请求；若 ｆｒｏｎｔ ｃａｃｈｅ 已满，则启动上述基于回归拟合

的热度预测算法． 根据算法结果，热数据移动到

ＳＳＤ，冷数据直接进入 ＨＤＤ． 之后检测 ＳＳＤ 状态，若
ＳＳＤ 未满则此子过程返回；若 ＳＳＤ 已满，则利用改

进的 ＬＲＵ 替换策略驱逐 Ｑｃｏｌｄ 中的 ｃａｃｈｅ ｂｌｏｃｋ． 在驱

逐 ｃａｃｈｅ ｂｌｏｃｋ 时，ＦｕｓｉｏｎＣａｃｈｅ 同时考虑 ｄｉｒｔｙ 位状

态和 ｉＳＣＳＩ 会话状态． 若 ｄｉｒｔｙ 位被置 １，被驱逐的

ｃａｃｈｅ ｂｌｏｃｋ 须先同步到 ＨＤＤ；若检测到某个会话已

经 ｌｏｇｏｕｔ，那么所有属于该会话的 ｃａｃｈｅ ｂｌｏｃｋ 将会

被写回到 ＨＤＤ．

３　 实验与分析

使用 ＩＯＭｅｔｅｒ 测试 ＦｕｓｉｏｎＣａｃｈｅ 性能，作为对

比，测试原生的以及只使用内存 ＤＲＡＭ 作为缓存的

ｉＳＣＳＩ ｔａｒｇｅｔ，同时对比 Ｆａｃｅｂｏｏｋ 开源的 Ｆｌａｓｈｃａｃｈｅ
在 ｉＳＣＳＩ ｔａｒｇｅｔ 端的表现． 此外，使用两种实际应用

场景负载记录（ｗｏｒｋｌｏａｄ ｔｒａｃｅ）进行测试，Ｉ ／ Ｏ ｔｒａｃｅ
分别为 Ｗｅｂｓｅａｒｃｈ［１４］和 Ａｄｓ［１５］ ． 测试环境见表 １．

表 １　 测试环境配置

Ｔａｂ．１　 Ｅｘｐｅｒｉｍｅｎｔ ｅｎｖｉｒｏｎｍｅｎｔ

配置 ｉＳＣＳＩ ｉｎｉｔｉａｔｏｒ 端 ｉＳＣＳＩ ｔａｒｇｅｔ 端

ＣＰＵ Ｉｎｔｅｌ Ｘｅｏｎ Ｅ５－２６２０ Ｉｎｔｅｌ Ｘｅｏｎ Ｅ５６２０
内存 ８Ｇ １６Ｇ
ＳＳＤ － ＰＣＩｅ２５６Ｇ

磁盘阵列 － ＲＡＩＤ０：６ＬＵＮ
操作系统 Ｕｂｕｎｂｕ－１２．０４ ＣｅｎｔＯＳ－５．１１
软件版本 ｏｐｅｎｉｓｃｓｉ－２．０ ｉｓｃｓｉｔａｒｇｅｔ－１．４．２０

　 　 客户端上 ＩＯＭｅｔｅｒ 测试结果见图 ６． 图 ６（ａ）展
示几种机制在不同 Ｉ ／ Ｏ 请求块大小的吞吐性能，原
生的 ＩＥＴ 默认块大小 ４Ｋ，所以在请求大小为 ４Ｋ 时

性能最高，只使用 ＤＲＡＭ 做缓存和使用 ＦｕｓｉｏｎＣａｃｈｅ
的 ＩＥＴ 默认块大小都是 ８Ｋ，所以请求大小在 ８Ｋ 左

右性能最高， 继续增大块大小不会提高性能．
ＦｕｓｉｏｎＣａｃｈｅ 相对原生 ＩＥＴ 和只使用 ＤＲＡＭ 的缓存

提升分别为 ５４％和 ２５％左右，比 Ｆｌａｓｈｃａｃｈｅ 提高

１８％左右． 由 于 ＳＳＤ 空 间 远 大 于 ＤＲＡＭ， 所 以

Ｆｌａｓｈｃａｃｈｅ 的平均性能要稍好于 ＦｕｓｉｏｎＣａｃｈｅ 架构

中只使用 ＤＲＡＭ 的情况．
　 　 图 ６（ｂ）显示，随着请求块大小成倍增大，Ｉ ／ Ｏ
平均响应时间整体呈指数上升． 集成缓存模块的

ＩＥＴ，允许 Ｉ ／ Ｏ 请求在缓存中获得请求数据而无须到

磁盘请求，所以响应时间大大缩短；但是 ＤＲＡＭ 空

间不大，缓存的数据量有限，而 ＳＳＤ 缓存的空间增

大几十倍甚至上百倍，进一步减少了请求磁盘的次

数． ＦｕｓｉｏｎＣａｃｈｅ 相对原生 ＩＥＴ 和只使用 ＤＲＡＭ 的缓

存带来的延时减少分别为 ６０％ 和 ３３％ 左右，比

Ｆｌａｓｈｃａｃｈｅ 减少 ２７％左右．
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图 ６　 ＩＯＭｅｔｅｒ 读取性能测试

Ｆｉｇ．６　 ＩＯＭｅｔｅｒ ｒｅａｄ ｐｅｒｆｏｒｍａｎｃｅ ｔｅｓｔ

　 　 此外，以 ４ Ｋ，８ Ｋ，１６ Ｋ 请求大小对存储系统连

续写入 １ 小时（顺序），并统计对 ＳＳＤ 的写入次数，
以验证对 ＳＳＤ 寿命的影响． 结果见图 ７，ｆｒｏｎｔ ｃａｃｈｅ
减少了 ３０％左右的 ＳＳＤ 写入次数，因此可以提高

ＳＳＤ 使用寿命，能够降低成本．
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图 ７　 ＳＳＤ 写入次数

Ｆｉｇ．７　 ＳＳＤ ｗｒｉｔｅ ｔｉｍｅｓ

　 　 为了测试稳定状态下 Ｗｅｂｓｅａｒｃｈ 和 Ａｄｓ 两种

ｔｒａｃｅｓ 负载下的缓存命中率和 Ｉ ／ Ｏ 吞吐，先使两个

ｔｒａｃｅｓ 各自运行一小时再记录数据，以跳过缓存的
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热身（ｗａｒｍ ｕｐ）阶段，结果见图 ８． 图 ８（ａ）显示， 在

两种 ｔｒａｃｅ 下，ＦｕｓｉｏｎＣａｃｈｅ 的读缓存命中率比只使

用 ＤＲＡＭ 的分别提高 ３０％和 ３５％左右．
图 ８ （ ｂ ） 显 示， ＦｕｓｉｏｎＣａｃｈｅ 的 Ｉ ／ Ｏ 吞 吐 在

Ｗｅｂｓｅａｒｃｈ ｔｒａｃｅ 下，比原生 ＩＥＴ 和只用 ＤＲＡＭ 的方

法分别提高 ６０％ 和 ２３％ 左右； 在 Ａｄｓ ｔｒａｃｅ 下，
ＦｕｓｉｏｎＣａｃｈｅ 比另外两种方法分别提高 ５４％和 ２１％
左右．
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图 ８　 两种 ｔｒａｃｅ 性能测试

Ｆｉｇ．８　 Ｔｗｏ ｔｒａｃｅ ｐｅｒｆｏｒｍａｎｃｅ ｔｅｓｔｓ

４　 结　 论

本文针对 ＩＥＴ 控制器软件缺少独立缓存模块的

问题， 提 出 一 种 采 用 闪 存 的 融 合 缓 存 机 制

ＦｕｓｉｏｎＣａｃｈｅ． ＦｕｓｉｏｎＣａｃｈｅ 利用闪存和内存（ＤＲＡＭ）
组成统一的融合缓存架构，闪存充当 ＤＲＡＭ 的扩展

空间． 基于基数树（ ｒａｄｉｘ ｔｒｅｅ）管理缓存块元数据，
用于加速缓存块的查找；基于回归拟合统计并预测

缓存块访问热度，只允许热点数据进入闪存． 闪存

采用改进的 ＬＲＵ 算法对缓存块进行替换，并且在写

回过程中考虑 ｉＳＣＳＩ 会话状态． 实验结果表明，与其

他方法相比，无论是采用 ＩＯＭｅｔｅｒ 还是实际应用场

景负载测试，其性能都要更好．
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