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摘要 缓存技术是提高存储性能最有效的技术之一,在存储系统中得到了广泛应用. 由于缓存容量

有限,替换算法在缓存策略中占据了重要地位. 当前,缓存替换算法的研究工作主要集中在如何提高

缓存系统命中率,忽略了通过降低缓存失效开销来提高缓存系统性能方面的研究.针对这一问题,本

文提出了一种基于顺序检测的双队列缓存替换算法: 本算法优先淘汰缓存中的顺序页面, 保留随机

页面, 从而大大减少后续请求对磁盘进行随机访问的次数, 能够显著降低缓存系统的失效开销. 同

时，本算法使用两个队列分别维护新加入页面和待淘汰页面,遵循时间局部性原理,保证了缓存命中

率.实验结果表明,本算法在多种缓存大小及工作负载下,可以达到比 LRU和 ARC算法更优的性能.
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1 引言

计算机系统各组成部分的发展是非均衡的. 在过去的十年中,内存的性能提高了不止一个数量级,

而同一时期内, 由于主体部分是机械设备, 磁盘的性能提高了只有大约 10%[1]. 如果机械磁盘技术没

有突破, 磁盘与内存之间的性能差距将会进一步加大. 存储系统已经成为整个计算机系统的性能瓶颈,

尤其是难以满足数据密集型应用对高带宽、高数据传输率存储系统的巨大需求.

缓存技术是减少磁盘与内存性能差距, 提高存储系统整体性能的基础技术之一, 广泛应用于各种

文件服务器、存储服务器、数据库服务器、流媒体服务器和网页服务器中. 由于内存价格比磁盘高很

多, 通常存储系统配置的内存容量比磁盘小. 缓存的容量不足以存储所有有价值的页面, 当缓存中没

有空闲空间时,就必须选择价值较低的页面进行替换.这种选择页面的依据就是替换策略,它极大地影

响了缓存系统的整体性能, 是缓存设计中的关键问题.

现有的缓存替换策略的研究主张以提高缓存命中率的方式改善缓存系统性能, 然而, 命中率能否

提高是受实际工作负载所制约的. 1992 年, Muntz 和 Honeyman[2] 在一份研究报告中就指出, 存储服

务器缓存命中率很低, 以提高缓存命中率为目标的算法在服务器中表现不佳. 这主要有 3 个原因. 首

先, 尽管服务器常常配备大容量的缓存, 但是服务器安装有更大容量的硬盘, 缓存容量的增长远不及

硬盘容量的增长, 所以只有很小一部分页面可以被缓存起来. 因此, 服务器缓存的命中率很低, 只有

10%–30% 左右. 其次, 服务器由多个客户端的多道程序共享使用, 大量并发访问引起的过度竞争以及
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工作负载的快速变化, 使得服务器访问的局部性很差, 这进一步导致了缓存命中率的下降. 最后, 对于

多级缓存系统而言, 当客户端缓存失效时, 页面访问才有可能在服务器端命中. 随着客户端缓存容量

逐年增长, 服务器端缓存命中率的提升潜力更加有限.

当命中率难以进一步提高时, 是否存在其他的方法可以改善缓存系统的整体性能? 我们可以从磁

盘的访问特性得到启发. 事实上, 磁盘是非匀速访问的, 存在随机访问速率和持续访问速率两个指标.

随机访问速率在过去 10 年中只提高了约 10%, 而持续访问速率提高了十几倍, 图 1 对比了从 1997 到

2007年 10年间,典型的 2.5和 3.5寸磁盘平均访问延迟 (反比于随机访问速率)和持续访问速率的变化.

由图 1 可见, 持续访问速率与随机访问速率无论从绝对速率对比还是从增长速度对比都要快得多, 而

且其速度差异随着技术发展呈现不断扩大之势. 以希捷公司的产品 Barracuda7200.11(ModelNumber:

ST31000340AS) 为例, 其平均访问延迟为 12.98 ms, 持续传输速率为 105 MB/s. 如果每次请求平均访

问 4 KB 数据, 持续访问速率是随机访问速率的 350 倍. 这种差异存在的根本原因在于: 数据定位所

需要的磁头寻道和旋转操作是非常费时的,而定位之后进行的单纯的数据读取操作的开销则相对小得

多. 当缓存失效时, 首先需要在磁盘上定位失效页面, 然后读出并装载入内存. 所以缓存失效开销不是

一个简单的常量, 而依赖于当前磁头的位置以及请求页面的位置, 因此间接地与请求页面以及其前驱

后继请求的连续页面序列的长度有关, 这样就为降低缓存失效开销提供了很大的潜力以及可操作性.

本文正是从这一原理出发, 提出一种具有很低的失效开销的缓存替换算法, 它通过对请求页面进行地

址分析, 优先淘汰比较连续的页面, 保留随机分布或者连续程度不大的页面, 这样缓存失效时会减少

磁头的机械移动, 降低失效开销, 从而改善整个缓存系统的访问性能.

本文的研究工作具有如下贡献: 首先,本文把请求页面的连续程度引入到缓存替换算法设计中,这

种基于磁盘非匀速访问特性的方法与以往的基于页面的新旧程度 (Recency)以及访问频率 (Frequency)

的方法有着明显的不同.其次,多年来命中率已经成为指导和评测缓存系统性能事实上的标准,然而命

中率并不能反映失效开销对存储系统性能的影响.本文指出这一问题并采用了综合命中率和失效开销

两种因素的有效访问时间作为性能评测指标. 最后, 本文提出一种实际可用的缓存替换算法, 可以降

低有效访问时间, 并通过理论分析和模拟实验验证了算法的高效性与可行性.

2 算法原理与设计

2.1 核心思想

本文提出的基于顺序检测的双队列缓存替换算法 CRASD(dual queues cache replacement algorithm

based on sequentiality detection), 与其他算法相比, 具有较低的缓存失效开销, 因此能显著降低有效访

问时间. 其核心思想十分简洁: CRASD获取缓存中的页面的物理地址,把物理地址连续的页面放入同

一个集合中 (这样的集合叫做顺序集), 从而缓存中所有的页面的被划分成为若干个不相交的顺序集;

发生缓存替换时, CRASD 在含有最多元素的顺序集中选择具有最小物理地址的页面进行淘汰.

CRASD 能够有效工作, 其原因在于不同情况的缓存失效引起的失效开销是不同的: 对于在磁盘

上连续分布的页面, 仅首页面的失效开销较大, 后续页面的失效请求将可以被快速满足; 而对于在磁

盘上随机分布或者连续程度不大的页面, 其失效请求被满足则要慢得多, 因为后者会引发大量的磁头

寻道和旋转操作, 这种磁头寻道和旋转的开销要比单纯的数据传输代价大得多. 同时, 由于应用程序

的访问模式具有一定的时间稳定性, 也就是说, 以前顺序访问的页面将来往往也是被顺序访问, 以前

随机访问的页面将来往往也是被随机访问的. 因此, 对于缓存中连续程度比较高的页面, 其将来被连
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图 1 从 1997 到 2007 年磁盘性能的变化

Figure 1 Performance evolution of hard disks from the year 1997 to 2007

续访问的概率也会比较大, 由于淘汰而引发的再次访问开销就会相对比较小, 从而应该被优先淘汰.

2.2 顺序集的检测

顺序集定义为具有连续磁盘地址的一簇缓存页面的集合. 它具有两重含义: 同一顺序集的缓存页

面的磁盘地址分布在一连续的地址空间; 同时, 在此特定地址空间内所有的缓存页面必定属于同一

顺序集. 如果把顺序集全部页面磁盘地址中最小的地址定义为首地址 (head address), 而把顺序集中

所含缓存页面的数目定义为顺序度 (sequentiality), 那么一个顺序集可以用二元属性对 〈head address,

sequentiality〉 来表示. 由于文件系统通常使用线性的逻辑块地址 (logical block address, 即 LBA) 来表

示和管理磁盘空间, 在文章的后面部分中使用 LBA 表示页面地址.

CRASD 把缓存中的页面划分为若干个不相交的顺序集. 当一个新页面请求发生时, 依赖于新请

求页面的地址, 最多有两个顺序集会发生变化. 图 2 显示了在一个新页面请求发生的前后, 顺序集的

变化情况, 图中的每一个方框代表一个缓存页面, 方框内的数字代表缓存页面的 LBA, 同一种图案的

方框属于同一个顺序集.

2.3 顺序集的管理

既然每一次请求新的页面时, 顺序集都会发生变化, 那么设计一种合理的数据结构对顺序页面进

行管理是影响 CRASD算法效率的关键问题.由于 CRASD的页面淘汰策略是在含有最多元素的顺序

集中选择页面进行替换, 我们将所有顺序集按照顺序度进行降序排列. 该队列的长度对应于缓存中的

顺序集个数, 由于每个顺序集中会有大量的页面, 所以这个队列的长度相对较短, 因而对顺序集队列

的维护开销是可以容忍的.

当缓存失效发生时, 如果缓存中已经没有空闲空间容纳新的页面, 通过获得这个降序队列中第一

个顺序集的首地址属性, 然后淘汰位于这个首地址的页面. 这种数据结构, 避免了选择淘汰页面时引

入额外的查找开销. 但是, 为了使队列一直维持在降序状态, 每次缓存失效都要更新队列, 这将引入额

外的计算开销. 为了进一步降低这种开销, 算法中使用平衡二叉树来管理所有的顺序集. 图 3 显示了
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图 2 顺序集示例 图 3 管理顺序集的数据结构

Figure 2 An example of sequential block sets Figure 3 Data structure of management

管理顺序集所使用的数据结构. 由于平衡二叉树的查找、插入和删除开销均为 O(log n)[3],所以 CRASD

算法的时间复杂度是 O(log n) 量级, 与常用的 LFU[4], LRU-K[5] 以及 LRFU[6] 等算法相当.

2.4 算法描述

CRASD 首先把缓存页面划分为若干个不相交的顺序集, 然后从顺序度最高的顺序集中选择页面

进行淘汰. CRASD 通过维护一个按顺序度降序排列的优先队列 Q 对顺序集进行选择与管理, 当缓存

替换发生时, 淘汰 Q 中的第一个顺序集中具有最小地址的页面. 当某一个顺序集被选中淘汰时, 它的

顺序度会不断减小, 而其他集合的顺序度可能会增大, 甚至大于正在被淘汰集合的顺序度. 然而, 为了

降低将来可能引起的失效开销, 一旦选中某个顺序集进行淘汰, 最好先依次把这个集合中的页面淘汰

出去, 而不总是从顺序度最大的集合中选取淘汰页面. CRASD 使用了一个指针指向了当前正在替换

的顺序集 PSrep, 确保旧的集合中所有的页面被淘汰之前, 不会有新的集合被选中. 同时, 对于正在被

访问页面所属的顺序集, 即使它的顺序度最大,也不应该首先被淘汰出去. CRASD使用了另外一个指

针指向当前正在访问的顺序集 PSreq, 以保护程序正在使用的页面.

当对页面 p 的访问请求在缓存中命中时, CRASD 执行一个过程来保护 p 所属的顺序集, 避免它

被过早地替换掉.如果 p属于 Q中的第 i个集合 Q[i], 则把 Q[i]标记为当前正在访问的顺序集 PSreq.

如果 Q[i] 正在被替换, 即 Q[i] 等于集合 PSrep, 则同时停止替换 Q[i] 中的页面, 即把 PSrep 置为空.

当对页面 p 的访问请求在缓存中失效时, 如果缓存中存在空闲, 就分配缓存空间, 装载 p 到缓存

中. 由于有新的页面装载入缓存, 首先, CRASD 需要更新顺序集. 基于页面 p 的地址, 可能会发生 3

种情况: 创建一个新的顺序集, 扩展一个已有的顺序集, 或者是把已有的两个顺序集合并为一个顺序

集 (第 3 种情况如图 2 所示). 然后, CRASD 调整优先队列 Q, 维持 Q 中的顺序集按照顺序度降序

排列. 最后, 同缓存命中的情况一样, CRASD 也要执行一个同样的过程来保护 p 所属的顺序集. 在对

页面 p 的访问在缓存中失效, 而缓存中不存在空闲的情况下, 需要在装载页面 p 入缓存之前先执行一

个页面淘汰过程: 如果 PSrep 为空, 需要判断当前正在访问的顺序集 PSreq 是否指向 Q 中第一个集合

Q[1], 如果是, 则把第二个集合 Q[2] 设定为替换集合 PSrep, 否则把 Q[1] 设定为替换集合 PSrep, 之后,

则可以淘汰 PSrep 中具有最小磁盘地址的页面; 如果 PSrep 非空, 则直接淘汰 PSrep 中具有最小磁盘

地址的页面.

对上述算法进行模拟实验, 我们发现在一个短期的运行系统中, 此算法性能良好, 而在一个长期

的运行系统中,此算法的性能则不那么令人满意. 主要原因是上述算法总是把小簇的页面保留在缓存
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图 4 CRASD 的伪代码. SE 代表顺序集的顺序度, HA 代表顺序集的首地址, LBA 代表页面地址

Figure 4 Pseudo-code of CRASD algorithm

中, 而系统经过长期的运行后, 大量的小簇页面占据了过多的缓存, 反而引起了性能下降. 为了解决这

一问题, 我们把优先队列 Q 划分为两个队列: 替换队列 Q1 和新请求队列 Q2. 初始缓存为空的状态

下, Q1 和 Q2 都为空. 在缓存还没有首次填满时, 新请求页面加入到 Q1 中. 当缓存满了以后, 需要空

闲空间时, 从队列 Q1 中淘汰页面, 新请求页面则加入队列 Q2 中. 当替换队列 Q1 为空的时候, Q1 和

Q2 进行交换. 这样可以始终从 Q1 中淘汰页面, 而新页面也始终加入到 Q2 中. 双队列缓存替换算法

的伪代码如图 4 所示.

在 CRASD 算法中, 优先淘汰缓存中顺序度最高的页面序列. 对于只读一次的长顺序页面序列,

它们会很快从缓存中被淘汰出去, 而不是占用失效代价更大的随机页面的缓存空间. 对于那些会重复

访问的长顺序序列, 它们也会很快从缓存中被淘汰出去. 幸运的是, 预取算法可以保证重新取回这些

顺序页面的性能和效率. 事实上, 顺序访问也并不是存储系统的性能瓶颈. 对于随机页面来说, 它们将

尽可能地被保留在缓存中, 直到它们聚集成为比较大的簇, 或者在 Q1 中没有更加连续的页面存在.

3 性能分析

3.1 示例分析

本小节使用一个例子证明, 以有效访问时间为衡量标准, CRASD有达到比 Belady’s MIN[7] 更好
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图 5 两种算法缓存内容变化对比

Figure 5 The change of page frames

表 1 性能分析所使用的符号标记

Table 1 Notations used in the analysis

Teffect Effective access time

Thit Cache hit time, memory access time

Tthrash Average seek time + average rotation time

Ttransfer Average transfer time of a block

Ntotal Total number of blocks

Nhit Number of hit

Nthrash Number of seek and rotation

H Hit ratio = Nhit/Ntotal

F Fault ratio =1−H

S Thrash ratio = Nthrash/Ntotal

性能的潜力. 下一小节会给出具体的理论分析. 假设有以下访问序列 {A, B, C, B, A}, 其中 A 包含了

总大小为 20 MB 随机分布在磁盘上的页面, 而 B 和 C 分别包含了不同的 20 MB 顺序分布在磁盘上

的页面,并且 3个集合是不相交的. 为了简化我们的分析,假设读缓存的大小为 40 MB.在这个读缓存

中分别使用 CRASD 和 Belady’s MIN 替换策略以后, 缓存中页面的变化情况如图 5 所示.

从图 5中可以看到, Belady’s MIN和 CRASD算法具有相同的缓存命中率.然而,有效访问时间却

有很大的差别.假设 A中页面的平均大小为 4 KB,并且在实验中使用希捷的 Barracuda 7200.11(Model

Number: ST31000340AS) 磁盘做为存储介质. 通过简单的计算可以得出, CRASD 的聚合访问时间为

67.12 s, 而 Belady’s MIN 的聚合访问时间为 133.47 s.

3.2 理论分析

本文使用有效访问时间来评价替换算法的性能. 有效访问时间, 反映了应用程序从发出数据请求

到收到数据应答所需要的时间,是一个比命中率更优的综合指标.当数据请求在缓存命中时,页面直接

被送往应用程序, 这时有效访问时间等同于内存访问时间. 当在缓存中失效时, 页面需要首先从磁盘

读入内存, 然后再送往应用程序. 磁盘读取时间通常分为三部分: 块传输时间、寻道时间和旋转时间.

在分析中我们使用表 1 所示符号标记.

为了简化分析, 本文不区分寻道时间和旋转时间. 每次磁头需要移动以定位数据块的时候, 我们

称其为一次抖动. 我们把抖动时间定义为磁头从当前块移动到目标块所需要的时间. 既然寻道和旋转

反映了磁头的移动行为,抖动时间可以认为等于寻道时间和旋转时间的平均值之和.基于上述定义,有

效访问时间可以表示如下:

Teffect = (总内存访问时间 + 总块传输时间 + 总抖动时间)/总数据块数

= (Thit ∗Nhit + (Ntotal −Nhit) ∗ (Ttransfer + Thit) + Nthrash ∗ Tthrash)/Ntotal

= Thit + (1−Nhit/Ntotal) ∗ Ttransfer + (Nthrash/Ntotal) ∗ Tthrash

= Thit + (1−H) ∗ Ttransfer + S ∗ Tthrash.
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Thit, Ttransfer 和 Tthrash 都是取决于硬件设备的常量, 所以要降低有效访问时间需要提高命中率或

者降低抖动率. 然而, 改进这两种因素的难易程度是不同的. 假设有两种不同的缓存替换算法 A 和 B,

二者都把有效访问时间从 Teffect−old 改进到 Teffect−new. 对于算法 A, 命中率从 Hold 提高到 Hnew, 而

抖动率 Sold 保持不变. 对于算法 B, 抖动率从 Sold 降低到 Snew, 而命中率 Hold 保持不变. 可以得出:

(Sold − Snew)/(Hnew −Hold) = Ttransfer/Tthrash.

以磁盘 Barracuda 7200.11 为例, 其持续传输速率为 105 MB/s, 平均访问延迟约为 13 ms. 由于平

均的块传输时间反比于持续传输速率, 可以算出 Tthrash 是 Ttransfer 的数千倍, 从而降低抖动率要比提

高命中率对性能的改善更有效. 随着磁盘工业的不断发展, Tthrash 与 Ttransfer 之间的差距会越来越大

(如图 1 所示), 降低抖动率也就显得更加重要.

更进一步, 假设使用算法 A 后, 命中率提高了 x 个百分点, 抖动率不变; 使用算法 B 后, 抖动率

降低了 y 个百分点, 命中率不变; 二者仍然达到相同的有效访问时间, 则有

y/x = (Ttransfer/Tthrash) ∗ (Hold/Sold).

Ttransfer/Tthrash 是取决于磁盘性能的一个常数, 仍以 Barracuda 7200.11 为例, 这个值大约是

1/2791. 这意味着当 Hold/Sold 等于 2791 时, 对抖动率改进的每一个百分比等价于对命中率改进的

每一个百分比. 而如果 Hold/Sold 只有 279, 则对抖动率改进的每一个百分比等价于对命中率改进了

10 个百分比.

既然只有当缓存失效的时候才会发生抖动, 那么增大缓存对降低抖动率无疑是有效的. 然而出于

成本预算的原因, 增大缓存容量并不容易. 另一个降低抖动率的方法就是避免非顺序块访问时发生的

缓存失效. 对一个长的顺序页面序列访问, 缓存失效时只会产生一次抖动, 而对于许多非顺序页面访

问, 缓存失效时会产生多次抖动. CRASD 优先淘汰顺序页面, 保留非顺序页面, 所以它可以显著降低

抖动率.另一方面,由于在文件系统和存储服务器中广泛应用预取算法, CRASD的命中率下降比较小.

所以, CRASD 可以降低有效访问时间, 从而提高整个缓存系统性能.

4 实验结论

本文所使用的 trace 收集于一台运行了 ftp 文件服务、apache tomcat web 服务、mysql 数据库以

及其他工具的活跃的 Windows NT 网站服务器中. 这些 trace 收集于几个月的时间段内, 它们曾经用

在以往研究工作 [8,9] 的性能评测中. 其中, ftp 文件服务的访问模式主要是顺序访问, apache tomcat

web 服务的访问符合 zipf 分布, mysql 数据库服务的访问模式介于顺序访问和随机访问之间, 而整个

网站服务器的访问则具有由多用户发起的多任务混合访问模式, 具有一定的代表性和普遍性. 我们选

择了 10个典型的 trace代表不同的工作负载. 选中的 trace的特性如表 2所示,页面大小为 512字节.

在模拟实验中, 我们实现了 CRASD、LRU[10] 和 ARC[11] 三种算法. LRU 是应用最广泛的替换

算法, 在长期的负载中具有优秀的性能; 而 ARC 是近年来公认的最优的单机缓存替换算法, 已经用

于 IBM DS 8000 系列存储服务器中. 我们使用 CMU 开发的 DiskSim 对硬盘进行模拟, 利用希捷

Barracuda7200.11 的规范给硬盘建模, 其平均寻道时间为 8.5 ms, 平均旋转时间为 4.16 ms. 我们把缓

存从 8 MB 逐渐增加到 40 MB, 然后记录下对应的有效访问时间, 其结果如图 6 和 7 所示.

从图 6 和 7 可以看出, CRASD 的有效访问时间比 LRU 和 ARC 降低了 5%–15%, 这是符合理论

预期的. 此外,我们还发现了一种异常现象.在 T4的实验结果中,当缓存容量从 16 MB提高到 24 MB
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表 2 实验中所使用的 trace 特性

Table 2 Characteristics of traces used in our simulations

Trace name Number of requests Unique blocks

T1 17 483 577 6 130 732

T2 14 002 305 4 379 329

T3 14 564 573 7 194 783

T4 1 125 822 665 652

T5 901 457 549 212

T6 1 452 589 555 543

T7 1 554 122 888 576

T8 1 325 576 733 191

T9 1 145 897 622 772

T10 1 247 781 591 202

图 6 CRASD、ARC 和 LRU 三种替换算法的有效访问时间比较 (a)

Figure 6 Effective access time per block achieved by CRASD, ARC and LRU(a)
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图 7 CRASD、ARC 和 LRU 三种替换算法的有效访问时间比较 (b)

Figure 7 Effective access time per block achieved by CRASD, ARC and LRU(b)

时, CRASD 的有效访问时间非但没有降低, 反而升高了. 在 T8 的实验结果中, 当缓存容量从 24 MB

提高到 32 MB 时, LRU的有效访问时间也升高了. 我们可以推断出,在某些情况下, ARC也会发生类

似的情况. 由此可见,提高缓存的容量, 并不总能降低有效访问时间. 这是因为访问缓存可能使得原本

的只需要一次寻道的数据访问需要多次寻道. 例如对于访问序列 {200–300, 1–1000}, 没有缓存时, 只

需要 2 次寻道; 如果有缓存, 恰好能容纳页面 {1–300}时, 反而可能产生 3 次寻道. 设计一种缓存替换

算法避免这种现象是一种新的挑战.

5 相关工作

缓存替换算法已经得到了深入广泛的研究. 早期的替换算法集中于开发局部性, 以提高缓存的命

中率. Belady 提出一种离线算法 MIN, 给出了命中率的理论上限. LRU 算法和 LFU 算法是在线算法

的典型代表, LRU 淘汰最长时间未使用过的页面, LFU 淘汰使用频率最低的页面.

后期的算法大多建立在 LRU和 LFU的基础之上. LRU-K利用倒数第 K次访问的逻辑时间到现

在的时间距离选择淘汰页面. 2Q[12] 维护两条队列分别管理访问一次以及超过一次的页面, 根据阀门

值选择队列淘汰页面. MQ[13] 使用多条 LRU 队列管理不同访问频率的页面, 它在有最小队列序号的

非空队列中淘汰页面. LIRS[14] 统计最后两次连续访问之间访问的不同页面数, 据此把页面分为 LIR

和 HIR 两个集合, 从 HIR 中淘汰最老的页面. ARC 使用两条 LRU 队列区分一次访问与多次访问的

页面, 并采用两条附加队列保存已淘汰页面的历史信息, 可根据历史信息的变化自动适应负载的变化.

随着网络存储的发展, 诞生了针对网络环境下多级缓存结构的替换算法. ULC[15] 算法对所有级

别的缓存实行集中控制, 它通过发出 Retrieve 和 Demote 指令控制页面在不同层次的缓存之间迁移.

针对某些特殊应用, Karma[16] 利用应用程序提供的信息, 控制页面在缓存中的分布. DEMOTE[17] 提
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出在高层缓存淘汰以前, 将页面发送到低级缓存中. PROMOTE[18] 利用概率过滤技术, 把页面从低级

缓存提升到高级缓存中.

上述研究的工作原理是时空局部性, 以提高命中率为目标. 针对磁盘访问进行优化, 能降低寻道

和旋转时间的工作是 STEP[19], SARC[20] 以及 Bargain Cache[8]. STEP 和 SARC 偏重于预取, 可以与

CRASD互为补充, 而 Bargain Cache则是文件级的缓存替换策略,缺少了 CRASD块级策略的灵活性

与通用性.

6 结束语

传统的缓存替换算法研究往往忽略了磁盘访问特性. 磁盘与内存不同, 在传输数据之前, 磁头需

要进行耗时的寻道和旋转操作. 访问连续页面只需要一次寻道与旋转操作, 而访问同样大小的多个非

连续页面, 则需要多次寻道与旋转操作. 因而, 顺序页面的缓存失效开销要比多个非顺序页面的失效

开销小. 基于上述原理, 本文将页面的顺序程度引入到缓存替换算法设计中, 提出了基于顺序检测的

双队列缓存替换算法, 从降低缓存失效开销入手来提高缓存系统整体性能. 本文采用了综合命中率和

失效开销两种因素的有效访问时间作为性能评测指标,通过理论分析和模拟实验验证了本算法的高效

性和可行性.
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Dual queues cache replacement algorithm based on sequentiality
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Abstract Caching is one of the most effective and commonly used mechanisms to improve performance of

storage servers. Replacement policies play a critical role in the cache design due to the limited cache capacity.

Recent researchers devote themselves to achieve high hit ratios, but rarely pay attention to reducing miss penalty

during the design of a replacement policy. To address the issue, this paper presents a novel algorithm, called dual

queues cache replacement algorithm based on sequentiality detection, which prefers to drop sequential blocks and

protect random blocks. The buffer cache can serve more subsequent random read requests, so the cache miss

penalty decreases significantly. Moreover, the algorithm makes use of two queues separately maintaining new

blocks and old blocks to avoid the degradation of hit ratios. Our trace-driven simulation results show that it

performs better than LRU and ARC for a wide range of cache sizes and workloads.

Keywords caching mechanism, replacement policy, hit ratio, miss penalty, sequentiality detection
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