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摘  要 

 对象存储系统采用了一种新的接口——对象接口，有效综合了块接口的快速直

接访问、存储设备可扩展的交换结构与文件接口的安全性、跨平台数据共享等优点，

同时对象接口能够提供比其他任何一种接口更为丰富的语义，其基本单位是对象，

对象除了包含用户数据外，还包含能描述对象特征的访问属性。 

在大规模对象存储系统中，元数据访问非常频繁，是系统性能潜在的瓶颈，需

要研究高性能、可扩展的元数据管理方法。在对象存储系统中，数据放置策略负责

将文件映射为对象、为对象选择合适的对象存储设备存放，在需要访问对象时要快

速定位到对象所在的对象存储设备，它对系统访问性能有关键性的影响，需要根据

系统的规模选择合适的数据放置策略。另一方面，元数据服务器中的元数据记录了

文件和目录信息与对象之间的关系，元数据的丢失将导致数据无法访问，因此元数

据的可靠性维护至关重要。 

提出一种分布式元数据管理方案，以提供高性能和可扩展的元数据访问。它采

用仿层次目录结构，针对元数据的不同访问特性将元数据灵活分布在元数据服务器

集群中。在深入分析传统文件系统中与用户组件部分相关的元数据组成结构的基础

上，结合数据库能提供高事务吞吐量的特点，提出一种改进的元数据存储和管理方

法，提高访问速度；在系统中不再用持久存储(如磁盘)来存储记录文件名到索引节

点号映射关系的目录数据，而是采用一种间接的方案来模拟层次目录结构，避免层

次目录结构自身成为热点，从而提供高性能、可扩展的元数据访问；引入目录转换

元数据以避免子树分割方案中的目录遍历和哈希方案中的重命名目录导致的大量

元数据迁移，提高元数据总体访问性能；针对每种元数据自身的访问特性，采用不

同的分割方法将其分布在元数据服务器集群中，方便系统规模扩展。实验结果表明

该方案在提高元数据访问性能和系统可扩展性方面有明显优势。 

由于元数据访问负载随时间动态变化，元数据在元数据服务器集群中的静态分

配可能会导致某一时刻某个元数据服务器成为访问瓶颈，为了在元数据服务器集群

中提供高性能、可扩展的元数据服务，需要在元数据服务器之间均衡负载。提出一

种以文件元数据请求的响应时间为衡量标准、应用于元数据服务器集群的负载均衡

算法，使集群中所有元数据服务器的响应时间差别较小，达到元数据服务器集群的

负载均衡，从而提高元数据服务器整体性能。 

提出一种利用遗传算法根据文件的不同特性求解数据放置的策略，它用于在系

统规模较小、对象存储设备总数固定的应用环境中寻求系统性能的近似最优解。提
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出基于组的区分定位策略，它用于在系统规模较大且对象存储设备总数可能发生变

化的应用环境中解决对象放置问题。它首先根据对象存储设备加入系统的不同时期

将每个对象存储设备划分到不同的存储子集群，先采用分布式算法将对象映射到系

统的某个子集群中，再在子集群内部根据不同类型的对象采用不同的映射方法，对

新创建的大对象采用启发式方法来选择负载较轻的对象存储设备存放，对小对象采

用改进哈希算法来决定其所在的对象存储设备，兼顾了对象分布的灵活性和系统可

扩展性。实验结果表明该策略具有很好的性能和可扩展性。其中改进哈希算法是基

于子集群内对象存储设备规模的变化规律提出的一种新的分布式算法，它既能继承

简单哈希算法的计算开销小和均匀分配对象的优点，又能以近似最优的对象迁移开

销有效支持子集群内的对象存储设备规模的变化。 

提出一种采用扩展属性页来提高元数据可靠性的方法，它利用对象存储系统富

有表达力的对象接口来提高系统元数据可靠性，并采用 Markov 模型对其可靠性进

行分析。该方法不需要额外的硬件配置，且不排斥其他的提高存储系统元数据可靠

性的方法，为提供更高的元数据可靠性提供了一种补充方案。 

 

关键词：对象存储系统，元数据，元数据服务器集群，负载均衡，放置策略，可靠

性 
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Abstract 

 Object-Based Storage Systems (OBSS) adopt a new interface—object interface, 

which is an effective integration of fast direct access and scalability in block-based 

interfaces and high security and cross-platform data sharing in file-based interfaces. 

Object-based interfaces can provide more rich semantics than other interfaces. The basic 

access unit in an OBSS is an object. An object contains not only user data but also 

attributes that describes access characteristics of user data. 

In a large-scale OBSS, metadata accesses are very frequent, and MetaData Server 

(MDS) is the potential performance bottleneck. Thus, we need to study the issue of 

high-performance and scalable metadata management. In an OBSS, the data placement 

strategy not only determines how a file is mapped into one or multiple objects but also 

assigns an appropriate Object-based Storage Device (OSD) for each newly created object. 

Meanwhile, it is also used to locate the right OSD storing accessed objects. Additionally, 

it has a critical impact on the system performance, and a reasonable data placement 

strategy is desired in terms of the system scale. Metadata in MDS record the 

corresponding relationship of files (or directories) and objects, and the loss of metadata 

will cause data not to be able to be accessed. Therefore, the reliability of metadata is very 

critical. 

A novel distributed metadata management strategy is proposed to provide high 

performance and scalable metadata service through four techniques, including directory 

conversion metadata, mimic hierarchical directory structure, flexible partition methods 

targeting metadata of diverse characteristics, and the application of database to metadata 

backend. Firstly, on the basis of in-depth analysis of the metadata composition structure 

of the user component in conventional file systems, an improved method for metadata 

storage and management is proposed, which improves the metadata access speed due to 

high transaction throughput of database. Secondly, each metadata is stored as a record in 

the database, and directory data storing the mapping relationship of file names and inode 

numbers are not stored in any persistent storage (such as disk), and an indirect scheme is 

employed to mimic the hierarchical directory structure, which can avoid the structure 

itself becoming a hot-spot and thus it can provide high performance and scalable 

metadata service. Thirdly, directory conversion metadata are adopted to avoid the 

directories traversal in subtree partition shemes and file metadata migrations incurred by 
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renaming a directory in HASH schemes. Consequently, it can improve overall metadata 

access performance. Lastly, based on different characteristics of each kind of metadata, 

different partition methods are adopted to facilitate the expansion of the system scale. 

The experimental results show that the strategy can significantly improve the metadata 

access performance and the scalability of the system. 

As the metadata workload changes over time, a static distribution of metadata 

workloads in MDS cluster may cause a MDS to become the system performance 

bottleneck at a certain time. Load balancing is implemented in the MDS cluster to 

provide high performance and scalable metadata service. A load balancing algorithm is 

introduced to solve the load imbalance in the MDS cluster. It adopts metadata request 

response time as the metric, and attempts reducing the difference of metadata request 

response times among all MDSs to achieve load balancing in MDS cluster. 

A data placement strategy is proposed for small, determinate scale storage systems, 

which utilizes the genetic algorithm to solve the placement problem based on different 

file characteristics, and it endeavors to seek the approximate optimal solution. A 

group-based differentiated location strategy is proposed for large, volatile scale storage 

systems. It firstly arranges each OSD into a storage sub-cluster according to the period of 

the OSD joining the system, and a distributed algorithm is adopted to map objects into 

different sub-clusters. Different objects are placed with different methods in a sub-cluster. 

A heuristic method is employed to select a lighter load OSD to place a large object, and 

the advanced hash algorithm is adopted to place a small object. The strategy takes into 

account not only the flexibility of the object distribution but also the system scalability, 

and the experimental results show that the strategy has an outstanding performance and 

scalability. The advanced hash algorithm is a new distributed algorithm, and it is 

proposed based on the variation trend of the OSD scale in the sub-cluster. It not only 

inherits the merits of a simple hash algorithm that the computation overhead is small and 

objects can be uniformly distributed among OSDs, but also ensures that a small amount 

of objects migration overhead is induced to maintain the correctness of the algorithm 

when the number of OSDs changes. 

A novel scheme is presented to enhance the metadata reliability of the system by 

adding an attributes page for each user object, which makes full use of the expressive 

object interface. Leveraging a Markov chain, the metadata reliability of the method is 

analyzed. The scheme requires no additional hardware equipments, and it also does not 
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exclude other schemes of improving the metadata reliability of storage systems. 

Therefore, it is a good supplement for achieving higher metadata reliability. 

Key words: Object-based storage system, Metadata, Metadata server cluster, Load 

balancing, Placement strategy, Reliability 
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1 绪论 

随着数字电视、数字照相机、全球定位系统、监控系统、数字油田、医学影像、

科学计算等应用的不断发展，数据信息总量呈现出爆炸性增长的趋势，存储系统的

存储容量需求越来越大。IDC（Internet Data Center）研究表明数字世界的存储容量

需求在 2007 年已达到 281EB，2011 年时其一年内的数字信息总量就会达到 1800EB 

[1]。 

在存储容量需求增长的同时，对存储系统的性能也提出了新的要求。高性能科

学计算、生物医学等，比如核强子对撞等高能物理研究、地震数据分析、基因工程、

医学影像等应用，都需要高聚合 IO 吞吐量、大存储容量的网络存储系统作为存储

后台。随着数字化时代的到来，大部分传统业务开始数字化、网络化，大规模应用

系统的广泛部署，对存储系统的性能和服务质量等指标提出了更高的需求，主要表

现在高性能、高可靠/可用、高安全、可扩展性、可共享性、可管理性、实时性以及

智能性等方面，这些需求也体现出未来存储的发展方向[2]。 

1.1 元数据的重要作用 

在存储系统中，元数据是用于描述文件系统组织结构的数据，在访问文件数据

之前必须先访问其元数据以获取要访问数据的描述信息和空间组织信息，然后才能

根据这些信息访问到相关的数据。离开元数据的系统将是一盘散沙，无法对数据提

供有效的检索和处理，导致数据无法向用户提供明确的含义。 

“元数据”最本质的定义为：用于描述数据的数据(data about data)，它广泛应

用于许多应用与研究领域。在图书馆与信息界，元数据是提供关于信息资源或数据

的一种结构化的数据，是对信息资源的结构化的描述，它用于描述信息资源或数据

本身的特征和属性，规定数字化信息的组织，具有定位、发现、证明、评估、选择

等功能。在数据仓库领域中，元数据是描述数据及其环境的数据，它用于帮助用户

使用数据，支持系统对数据的管理和维护。在软件构造领域，元数据在运行过程中

起着以解释方式控制程序行为的作用。在存储领域，元数据是描述以及索引数据的

数据，它用于帮助用户使用和管理数据，它能说明数据存储的物理位置、数据之间

的依赖关系、数据的访问情况等。 

本文关注的是存储系统的元数据。存储系统允许用户存储、检索和操作数据，

为了实现这一目的，存储系统的文件系统需要保持一个内在的数据结构使得用户数

据有组织并且便于访问，这一内在的数据结构被称为文件系统的元数据。元数据是
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用来描述文件系统组织结构的数据，通常包括文件系统的超级块信息、目录数据(它

与文件系统的名字空间相关，列出该目录下包含的目录项，即它包含的子文件或子

目录的文件名与相应索引节点号的对应关系)、索引节点信息（包括该文件或目录的

描述信息，如文件大小、访问权限等，以及数据块聚集信息，用于将逻辑块地址转

换为真实的物理块地址，如直接块指针、间接块指针）和状态信息。上层应用通常

并不与文件系统的元数据直接打交道，而是由存储系统的文件系统驱动程序执行相

应的操作。 

元数据在决定文件行为时起到了重要的作用，基于元数据的重要性，目前有很

多研究者开展了相关的研究。 

随着计算机和互联网技术的迅速发展，数据总量呈爆炸性增长，为了给用户提

供高质量的服务，要提高用户的访问速度、减少访问延迟，可能需要将用户需要的

数据预先存储到缓存中(即预取技术)。预取效率的提高取决于文件或数据块之间的

相关度。有很多研究[3]基于文件系统中提供的元数据信息和语义属性来挖掘文件或

数据块之间的相关性以提高预取的准确性，进而提高系统访问性能。 

随着数字技术的迅速发展，越来越多的信息被数字化，存储系统需要包括的文

件总量迅速增加，文件的检索和管理变得异常困难，仅仅通过层次化目录结构来查

找文件的效率不高，特别是当用户不知道文件保存位置的时候通常需要遍历整个目

录或依赖于文件系统搜索功能来检索文件。在最近的一段时间里，新数据类型(如多

媒体、电子邮件等)不断涌现，这些数据中包含了很多的元数据信息，学术界和工业

界做了大量工作来研究如何利用丰富的元数据信息来提高文件的管理和搜索效率
[4][5][6]。如语义文件系统基于文件元数据对文件进行分类，提高用户对文件的搜索效

率。 

在当前的存储系统中，IO 性能依然慢于 CPU、内存和网络性能，成为系统访

问性能瓶颈[2]。为了提高存储系统的性能，要尽量减小同步磁盘请求数，如采用缓

存等技术。文件元数据(如文件名、所属用户、所属组、模式等)与文件特性(文件大

小、生命周期、访问模式、读写比率等)有很强的相关性[7][8]，可以采用文件元数据

(如文件名等)来预测文件的访问特性，预测的结果可以用来指导文件系统设计者改

善文件在磁盘中的布局、提高缓存和预取效率 [9][10][11]。也有人根据对网络文件系统

中的上述文件特性的观察，对网络文件系统的优化设计给出建议。例如，发现网络

文件系统中文件读写混合的访问模式相比以前有增加趋势，则应该提高文件系统的

随机访问性能，比如通过采用 flash 等中间介质的手段；发现文件读写比率相比以

前 有 减 少 趋 势 ， 则 要 对 写 操 作 做 优 化 ， 如 在 网 络 文 件 系 统 中 采 用

LFS[12](log-structured file system)、WAFL[13](Write Anywhere File Layout)或采用
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NVRAM(Non-Volatile Random Access Memory)写缓存技术；重新打开文件操作不是

很频繁，通常每个文件同时只被单个客户端访问，基于此有助于探索缓存策略；大

多数被创建的文件不会被删除，少量的文件才会被多次访问，说明很多文件能迁移

到更底层的存储备份设备中以在不影响性能的同时提高空间利用率和减少能量消

耗；对于以写为主的文件采用 LFS 系统来减少写延迟，对于以读为主的文件可以采

用复制技术来提高访问性能和可用性[10]。 

信息就是财富，信息以文件等形式存储在文件系统或数据库中，一旦丢失造成

的损失可能是无法估计的，文件系统对文件信息的保护和管理起重要作用。在文件

系统中，元数据指出了文件是由哪些数据如何组织在一起的，并且描述了它的特性。

离开了元数据的数据是一盘散沙，当元数据不一致或不存在时，文件系统驱动程序

则不能理解和操作元数据，散布的数据将不能再被用户访问。当系统非正常退出时

可能会导致系统瘫痪，需要检查文件系统中元数据的数据结构的完整性和一致性，

采取相应的技术[14][15][16]来探测或修复大部分文件系统的常规错误以提高系统可靠

性。 

1.2 存储系统与元数据 

文件系统主要由两大部分组成：文件系统用户组件部分和文件系统存储管理组

件部分。文件系统用户组件部分包括如下的功能：目录层次管理、命名和用户访问

控制等，它为用户提供全局唯一的树型逻辑结构视图(即树型目录结构和文件名列

表)。文件系统存储管理组件部分负责存储和管理文件的物理视图，即将文件的逻辑

块映射到底层物理设备。文件系统中用户组件部分包含的元数据主要有目录项和文

件描述信息；文件系统存储管理组件部分包含的元数据主要有块聚集信息。 

对文件系统来说， “文件”是指按一定的组织形式保存在存储介质上的信息，

实际上包含两部分的信息：存储的数据本身和该文件的组织与管理信息，前者是文

件的真实数据，后者就是该文件相应的元数据。当要访问一个文件时，需要至上而

下逐层遍历该文件路径上涉及到的祖先目录的目录数据，在每层的目录数据中查找

相应的目录项以得到期望祖先目录的索引节点号，最终得到要访问文件的索引节点

号，根据索引节点号访问该文件的索引节点(inode)信息以得到该文件的元数据，从

索引节点信息中获取该文件的数据块聚集信息，访问相应的数据块即可获取该文件

包含的数据。在该流程中，涉及到的数据结构主要有四种：目录数据中的目录项(列

出文件或目录的文件名对应的索引节点号)、块聚集信息(索引节点中包含该文件的

数据块映射信息，即将逻辑块地址转换为真实的物理块地址，如直接块指针、间接

块指针)、文件描述信息(除数据块聚集信息之外的索引节点信息、即用户可见的一
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些信息，如修改时间，文件长度等)、用户数据；除用户数据外的数据结构均为元数

据，在访问到用户数据之前必须要先访问到相应的元数据。其中目录项和文件描述

信息属于文件系统中用户组件部分包含的元数据；块聚集信息属于文件系统存储管

理组件部分包含的元数据。另外，对整个文件系统来说，还有一些重要的元数据，

如超级块用来标识文件系统信息，并记录文件系统的其他信息，如系统的空闲块大

小、已使用的空间大小等。 

当前使用最多的存储结构主要有四种：直接依附存储（Direct Attached 

Storage,DAS）、网络附加存储（Network Attached Storage, NAS）、存储区域网（Storage 

Area Network, SAN）和基于对象的存储(Object-Based Storage, OBS)，不同存储结构

的文件系统中用户组件部分和存储管理组件部分可能位于不同的部件上，如它们可

能位于主机端(即客户端)、存储网络组件、存储设备中，在以下给出相应的说明。 

1.2.1 直接依附存储 

在 DAS 中，主机通过外设总线（SCSI[17][18](Small Computer System Interface)、

IDE(Integrated Device Electronics)、ATA(Advanced Technology Attachment)等）直接

连接到一些私有的非共享块存储设备，它直接负责存储的管理与调度[2]。在这种存

储结构中，由主机集中管理和控制数据，具有一定程度的安全性，它主要用于小规

模的存储应用。由于 IO 总线限制了该存储结构的可扩展性，因此该存储结构不适

用于大规模存储系统。DAS 存储构架如图 1.1 所示。 

DAS 中采用块接口协议访问数据，DAS 中文件系统的用户组件部分在主机端实

现，存储管理组件部分可能在主机或存储设备端实现。当主机带有逻辑卷管理器或

软 RAID(Redundant Array of Independent Disk)功能时，块聚集在主机端实现，存储

管理组件部分包含的块集聚元数据由主机提供；当主机不带有逻辑卷管理器时，块

聚集在存储设备上(如磁盘阵列控制器)上实现，存储管理组件部分包含的块聚集元

数据由存储设备提供。不论块聚集在哪个部件中实现，由于 DAS 中包含的主机和

块存储设备个数受限，因此该存储结构的扩展性很差。 
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图1.1 DAS存储构架 

1.2.2 网络附加存储 

NAS 是基于文件接口的，NAS 服务器[19][20][21]实现了网络文件系统的核心功能，

负责维护所有的元数据。基于文件接口的 NAS 为用户提供高级别的存储抽象，以
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图1.2 NAS存储构架 
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此能实现数据跨平台（不同操作系统）的共享。客户端通过实现一个简单的网络重

定向功能，访问请求经客户端本地文件系统的重定向器通过通用数据传输协议

CIFS/NFS(Common Internet File System/Network File System)转发到网络上远程的

NAS 服务器（Window 平台下 Samba 服务器或 Linux/Unix 平台下的 NFS 服务器）。

NAS 存储构架如图 1.2 所示。 

NAS 既可以在 DAS 上实现又可以在 SAN 上实现，它包含私有的存储设备。文

件系统中用户组件部分和存储管理组件部分全部集成在 NAS 服务器中。由于所有

元数据和数据的访问必须经过 NAS 服务器，当请求很多时，它会成为系统访问瓶

颈。 

1.2.3 存储区域网 

在 SAN[19] [22][23]中，多个主机(客户端)、块存储设备、元数据服务器通过网络互

联起来，通过块接口协议通信。客户端通过访问元数据服务器来获得要访问数据在

存储设备上的块数据的布局信息(块元数据)，然后根据该信息直接访问存储设备获

取数据。SAN 避开了传统服务器因“存储转发”带来的延迟，具有高吞吐量。SAN

所基于的块接口为用户提供了快速和可扩展的数据共享方式，但是由于块存储设备

没有对 IO 访问进行认证的安全机制(在块粒度上建立安全机制的开销非常大)，因此

其安全性很低。由于块粒度相对文件粒度要小很多，块元数据数量很多，当系统的

规模扩大时，元数据服务器必将成为系统访问的瓶颈。而且虽然客户端可以共享块

存储设备中的数据，但这是建立在客户端理解元数据的格式和结构的基础上的，而

不同平台的元数据格式是不一样的，给 SAN 的跨平台数据共享带来困难。在 SAN

中，所有客户端共享系统中的元数据和数据块，因此需要采用某种方式保证各客户

端之间的元数据一致性。该处理的复杂性导致共享数据块仅仅发生在紧耦合并要求

高性能的存储应用中。SAN 存储构架如图 1.3 所示。 

在 SAN 中，文件系统中用户组件部分在客户端中实现，存储管理组件部分在

元数据服务器中实现(如果客户端带有逻辑卷管理功能，存储管理组件部分的部分块

聚集会在客户端上实现；如果存储设备带有磁盘阵列控制器，存储管理组件部分的

部分块聚集会在存储设备中实现)。元数据服务器用于将文件的逻辑块映射到块存储

设备中的物理块，提供块聚集的空间管理功能。SAN 中元数据访问路径和数据访问

路径相分离，其可扩展性优于 NAS。但是由于元数据服务器中元数据的存储和管理

以块元数据为粒度，导致元数据数量很多，当系统的规模扩大时，元数据服务器会

成为系统访问的瓶颈，其可扩展性没有下面要介绍的基于对象的存储的可扩展性

好。在 SAN 中，由于文件包含的数据块元数据由元数据服务器集中管理，存储设
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备不知晓数据块之间的联系，基于存储设备内文件级的预取难以实现。 
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图1.3 SAN存储构架 

1.2.4 基于对象的存储 

基于文件接口的 NAS 具有安全性和跨平台共享的优点，但其可扩展性差；基

于块接口的 SAN 具有快速访问和可扩展的优点，但其安全性和跨平台共享得不到

保证。OBS[24][25][26]有效综合了 NAS 和 SAN 的优点，是一种具有高性能、高扩展性、

跨平台以及安全数据共享的存储体系结构。在 OBS 中，对象是数据存储的基本单

位，与块是固定大小不一样，对象是可变长的，可包含任何类型的数据，如文件、

数据库记录、图像以及多媒体视频音频等。对象接口有效地综合了文件接口和块接

口二者的优点。同块类似，对象是简单的存储单元，用户能够直接访问对象存储设

备来得到对象数据；对对象的直接访问如同对块的直接访问一样能够得到性能上的

优势。同文件类似，对象数据的数据块映射信息由对象存储设备管理和维护而对客

户端不可见，数据块元数据不需要在不同客户端的文件系统之间共享，这样就很容

易对对象进行跨平台的访问。OBS 存储构架如图 1.4 所示。 

在 OBS 中，元数据服务器中实现文件系统中用户组件部分的功能，文件系统

中存储管理组件部分下移到对象存储设备，同时设备接口也由块接口转换为对象接

口。将文件系统中存储管理组件部分下移到对象存储设备后，对象接口消除了在客 
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图 1.4 OBS 存储构架 

户端的对象数据到对象数据块的块聚集信息，使得不同平台存储应用之间的数据共

享切实可行。由于对象数据的空间分配由对象存储设备来完成，对象数据包含的数

据块聚集信息由每个对象存储设备来管理和维护，元数据服务器的工作量大大减

少，使得系统的可扩展性大大提高(优于 SAN 的可扩展性)。由于每个对象由独立的

对象存储设备来处理，以对象为基础实现安全策略简单易行。同时在每个对象中，

有关每个对象的数据块聚集信息的管理完全由对象存储设备完成，对象存储设备能

够轻易实现对象的预取。 

相对于前面的几种存储结构，OBS 的一个重要特色是为对象引入了属性，使得

对象接口能提供比其他任何一种接口更为丰富的语义[27][28][29]。对象的属性也属于元

数据，用来描述一个 OSD 对象的具体特性、对象的动态和静态信息、可能的访问

模式、数据布局方式以及服务质量等，并对外提供接口以便于客户端能够检索或存

储其需要的属性。访问对象的属性可使存储系统更好地组织数据和提供服务，对象

属性的引入使得系统的灵活性和可管理性得以提高。 

1.3 相关的研究工作 

基于对象的存储结构具有的高性能、高可扩展性、高安全性、跨平台数据共享

的优点使得它成为网络存储研究中的热点。在对象存储系统中，由于元数据请求访

问频繁，元数据的存储与管理方式以及元数据在系统的不同存储部件中的分布会对
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元数据的访问效率以及系统的整体性能产生重要影响，对象存储系统中元数据管理

研究异常重要。本节最先给出当前流行的一些对象存储系统中元数据管理的相关研

究，然后给出本文元数据管理研究中涉及到的关键技术的相关研究情况。 

1.3.1 对象存储系统的元数据管理 

Cluster File Systems 公司研究开发的 Lustre[30]是一个基于对象存储的高性能

Linux 集群，它已经在美国能源部和许多国家实验室等地方得到应用。在 Lustre 中，

元数据集中存放在单个元数据服务器中，为了保证元数据的可靠性，采用备份元数

据服务器提供失效接管元数据服务来避免单点失效。当存储系统规模增大时，单元

数据服务器会成为系统访问瓶颈。在 Lustre 中，元数据服务器利用本地 Linux 底层

ext3 文件系统的索引节点与扩展属性来存放系统中的元数据信息。每个文件和目录

对应元数据服务器中的一个索引节点(inode)，该索引节点用来记录系统中文件或目

录的基本元数据信息(如文件大小、修改时间等)。由于文件或目录数据(集中存放该

目录包含的文件或目录的文件名和对应的索引节点号的目录项信息)分割为一个或

多个对象存放在对象存储设备上，元数据服务器中需要记录该文件或目录数据对应

对象所在的对象存储设备信息，这些信息存放在与该文件或目录对应的索引节点相

关的扩展属性中。由于 Lustre 的元数据服务器中的元数据存储与管理依赖于底层

ext3 文件系统，ext3 文件系统的容量受限导致其包含的索引节点总数受限，最终导

致 lustre 系统中文件总数受限；ext3 文件系统中单个文件的最大长度受限导致每个

目录下最多包含的子目录和文件数受限。这些限制最终导致采用单元数据服务器的

lustre 的系统可扩展性受限。由于对象分布信息存储在扩展属性中，而 ext3 文件系

统中扩展属性被存放在索引节点之外的磁盘块中，导致对象分布信息的查找效率

低。 

Panasas[31]是 Panasas 公司研究开发的基于对象的并行集群存储系统，它采用元

数据服务器集群来管理系统中的元数据，而元数据的永久存储位于对象存储设备。

系统的名字空间被分割为多个子树，每个子树作为一个卷由单个元数据服务器进行

管理，即其分布式元数据管理方案采用了静态子树分割的方式。静态子树分割方案

实现简单，但是由于每个子树包含的文件总数和访问热度差别很大，会导致元数据

服务器之间的负载不均衡，从而形成系统访问瓶颈。在 Panansas 中，不同大小的文

件采用不同的 RAID 方案映射为多个对象存放到不同的对象存储设备上。基本元数

据信息(如文件大小、修改时间等)和文件的存储映射元数据信息(包括文件被如何分

割为哪些对象等)被作为文件元数据永久存储在对象存储设备中该文件对应的前两

个对象的属性中，该文件包含的其他对象中仅存储该对象的基本属性。和传统的



10 

 

UNIX 文件系统一样，目录数据中包含了该目录下包含文件或目录的目录项信息，

对目录项信息进行扩充，使其记录了该文件对应的对象标识符以及存储该文件元数

据的对象位于的对象存储设备信息。由于目录数据和文件元数据被分散地永久存储

在对象存储设备上，当初次访问某个文件元数据时，需要多次磁盘操作才能访问到

该文件元数据并将其缓存到元数据服务器中，元数据访问效率不高。 

Ceph[32]是由 University of California，Santa Cruz（UCSC）的存储系统研究中心

(SSRC)研究开发的对象存储原型系统，元数据服务器集群采用动态子树分割对文件

的基本元数据信息进行管理。动态子树分割是粗粒度的分割方案，它需要一定的时

间来在元数据服务器之间均衡负载。在 Ceph 中，文件元数据嵌入到目录数据的目

录项中，相比传统文件系统的组织方式减少了元数据访问的磁盘操作。目录数据被

分割为对象永久存放到对象存储设备上，其锁粒度导致在该目录下创建或删除文件

的元数据操作需要读取该目录数据所在对象的所有字节，降低了元数据访问性能。

而且将文件元数据与数据混合存放在一起，并不能针对他们的不同访问特点做优

化。Ceph 相比其他系统的一个最大区别是其不需要维护文件的存储映射元数据信

息。在 Ceph 中，由于对象的长度是固定的，对象标识符基于该对象数据在文件的

偏移地址顺序生成，不需记录该文件包含的对象列表信息。由于采用分布式算法直

接计算出对象所在的对象存储设备，不需要记录对象到对象存储设备的映射关系。

采用这种方式简化了设计，减少了元数据服务器需要维护的元数据种类，减轻了元

数据服务器的负担，但是由于分布式算法的确定性，导致对象在对象存储设备之间

的分布不灵活。 

1.3.2 分布式元数据管理 

当前越来越多的大规模分布式文件系统采用数据传输路径与控制路径相分离

的体系结构，存储系统中的元数据由元数据服务器集中管理以提高数据路径上的可

扩展性。通常会根据系统的规模和可扩展性的需求来选择是采用单元数据服务器还

是元数据服务器集群来管理元数据。 

在一些文件数量较少、访问模式比较单一的存储系统中，单元数据服务器足以

能够满足用户需求，不会成为存储系统访问瓶颈，并且能简化系统硬件维护开销。

如在 GFS(Google file system)中包含数量不多的大文件，并且大部分文件除了最初创

建文件时的写入操作外几乎都是读操作，因此采用单元数据服务器就能满足访问的

需求[33]。 

由于单元数据服务器能够提供的元数据访问能力有限，当存储系统规模较大或

元数据访问请求频繁时，它会成为系统访问性能瓶颈。元数据服务器集群能提供高
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性能的元数据访问，分布式元数据管理用来在元数据服务器集群内分布和管理元数

据。当前存储系统中常见的分布式元数据管理方案的分类以及各种方案的优缺点描

述如下。 

 子树分割 

静态子树分割[34][35][36][37]是一种简单而传统的在元数据服务器集群间分布元数

据负载的方法。它将存储系统全局唯一的名字空间按照目录层次分割为独立的子

树，元数据服务器集群中的每个元数据服务器负责管理其中的一个或多个。当要访

问元数据时，通常仅仅需要访问某个元数据服务器即可直接获得期望的元数据，通

常不需要在元数据服务器之间转发。当每个元数据服务器上分布的访问负载均匀时

该方案很有效。由于静态子树分割方案的分割粒度很粗略(分割粒度是子树)，当元

数据负载动态改变时，元数据负载不能在元数据服务器集群间均匀分布，可能会导

致某个或某些重负载的元数据服务器成为整个存储系统的性能瓶颈。 

动态子树分割[38]是对静态子树分割的改进方案。单个目录层次子树能被继续细

分到不同的元数据服务器。随着负载的动态变化，元数据负载能在元数据服务器之

间动态重分布。相比静态子树分割，动态子树分割的粒度更小更灵活，它能将负载

较重的元数据服务器上的部分子树重新委派给其他的不忙的元数据服务器；实现元

数据服务器之间的均衡负载。动态子树分割将元数据存储在一个共享存储中，以避

免将元数据存储在每个元数据服务器后端磁盘会出现的当委派改变时导致的不同

磁盘间元数据迁移开销。当访问某个文件的元数据时，由于文件所在路径上涉及到

的目录可能委派给了不同的元数据服务器，因此可能需要访问到多个元数据服务

器。动态子树分割仍然是粗粒度的分割方案，它需要一定的时间来均衡负载。 

 哈希 

静态哈希[39][40][41][42]通常通过对文件标识符(如文件路径名)进行哈希来定位存储

该文件元数据的元数据服务器。通过哈希计算，客户端能够直接定位到其所要访问

元数据所在的元数据服务器。哈希能在元数据服务器之间均匀分布负载，然而哈希

削弱了元数据访问的局部性。虽然文件元数据在元数据服务器集群中均匀分布，但

为了支持 POSIX(Portable Operating System Interface of Unix)兼容的语义，仍然需要

层次目录结构来支持目录操作，该层次目录结构可能会成为访问热点。由于静态哈

希通常采用文件的全路径名来定位，当元数据服务器集群规模改变或者重命名一个

目录时，可能会导致大量的文件元数据在元数据服务器之间迁移。该方案适合在元

数据服务器规模不会发生改变的存储系统中运行重命名操作非常少的负载。 

在以上的几种分布式元数据管理方案中，当需要检查或修改文件访问权限时需

要沿着文件路径进行目录遍历，由于该路径上的目录可能位于不同的元数据服务
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器，会导致高访问开销。为了避免目录遍历，Lazy Hybrid（LH）[43]采用双项访问

控制列表(Access Control List, ACL)来直接决定文件的访问权限。每个目录(或文件)

都包含两个 ACL，一个是路径权限，一个是文件权限，其中路径权限在其被创建时

通过将该目录(或文件)的父目录的路径权限和自身的文件权限做相与操作生成。LH

是对静态哈希方案的改进方案。在 LH 中，首次采用元数据查找表(Metadata lookup 

table，MLT)来减少由于元数据服务器集群规模改变导致的大量的元数据的迁移。同

时，LH 推出懒惰元数据更新策略来推迟文件元数据的更新与迁移。相比静态哈希，

它有效减少了元数据服务器之间突发的网络开销，但是它并没有从根本上减少或消

除由于重命名一个目录带来的大量的元数据迁移。它适用于重命名操作很少的负载

情况。 

在基于目录路径的元数据管理[44]中，引入目录路径索引项将目录路径名映射为

全局唯一的目录路径标识符，采用目录路径标识符来定位一个目录下的文件元数据

的位置。它避免了由于重命名一个目录导致的元数据的迁移。所有的目录路径索引

项被集中存放在目录路径索引服务器中，可能会导致访问瓶颈。单个目录下的所有

文件元数据被绑定成一个或多个桶，作为目录路径对象由单个元数据服务器来管

理。当在某个目录下创建或删除文件或目录时，桶内的线性查找和为了维持文件系

统正确性需要的以桶为粒度的锁(锁的粒度较大)会影响文件元数据的访问性能。当

某个目录需要经常被访问到时，通常采用一个负载较轻的元数据服务器作为该目录

路径的从元数据服务器(将主元数据服务器上该目录路径对象复制到从元数据服务

器)来为元数据的读操作提供服务以避免主元数据服务器过载，但这样会招致严重的

一致性开销。它适用于目录数量比较少的负载。 

 其他方案 

Hierarchical Bloom Filter Arrays (HBA)[45]是一种新颖的用于分布式元数据管理

的技术。文件元数据能存储在任意元数据服务器上，由于文件元数据存储位置的不

确定性，需要提供查询服务来获取所要访问的文件元数据驻留的元数据服务器。它

采用两级 Bloom Filter[46][47][48][49]矩阵来定位元数据服务器。第一级 Bloom Filter(BF)

叫 LRU(Least Recently Used) BF，显示出该元数据服务器上 LRU 列表中包括的访问

最频繁的文件元数据。第二级 BF 显示出该元数据服务器上包含的所有文件元数据。

该元数据服务器也保存所有其他元数据服务器上的文件元数据的两级 BF 副本。在

BF 中进行查找时，将文件全路径名或者文件名转换为 BF 阵列的数字索引，然后随

机连到一台元数据服务器上，在其上面查找第一级 BF 阵列，如果找到，则直接联

系 BF 中所指出的存放该文件的元数据服务器去取得文件的元数据，第一级阵列的

缺失导致对第二级阵列的查询，第二级阵列的缺失导致该元数据请求在元数据服务
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器之间广播。 

Group-based Hierarchical Bloom Filter Array (G-HBA)[50]是对 HBA 的改进方案，

它利用基于组的 BF 来在元数据服务器之间有效转发请求，提高了 MDS 集群的可

扩展性，与 HBA 相比减少了空间开销。 

这两种方案适合于大多数请求是读操作的负载，它们能提供细粒度的负载均

衡。对于元数据查询服务，它们仅仅给出了如何查找文件元数据所在元数据服务器

的方法，并没有给出在元数据服务器集群中如何分配文件元数据的方法，即如何决

定一个文件的元数据应该放在哪个元数据服务器中。在实际的存储系统中，能采用

简单、确定性的查找方案即可决定元数据是如何在元数据服务器集群中分布的，不

需要将查找操作如此复杂化。另外，它们不能对目录相关的操作做出有效处理。 

上述分布式元数据管理方案概括如表 1.1 所示。 

 

表 1.1 各种分布式元数据管理方案概括 

方案 分割粒度 负载均衡

级别 

是否支持

目录语义 

是否对热

点目录进

行处理 

重命名开

销 

元数据服

务器规模

改变时 

迁移开销 

静态子树

分割 

子树 低 是 否 无 小 

动态子树

分割 

子树，能随

负载变化

继续细分 

中 是 是 无 小 

静态哈希 文件 高 是 是 大 大 

LH 文件 高 是 是 大 小 

基于目录

路径的元

数据管理 

目录 高 是 否 小 小 

HBA 文件 高 否 --- 大 小 

G-HBA 文件 高 否 --- 大 小 

1.3.3 数据放置策略 

数据放置策略主要解决数据如何在存储系统中分布的问题，它对存储系统的性

能有很大的影响。以往对放置策略的研究主要在三个不同的层次上展开：(1)磁盘内
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部数据块的放置，(2)一个存储节点或磁盘阵列内多个磁盘之间的放置，(3)网络存储

中多个存储设备之间的放置。本文中关注数据在网络存储中多个存储设备之间的放

置。 

磁盘内部的数据块放置策略研究实际上就是对存储管理组件的研究，它用来完

成数据逻辑视图到物理视图的映射。其研究目的是通过优化数据块在磁盘内部的布

局来提高磁盘的 IO 性能，减少访问时间。由于磁盘中间磁道访问速度最高，Organ 

pipe heuristic[51]提出把访问最频繁的数据放置在磁盘中间的磁道、次经常访问的数

据放置在中间磁道的两侧、访问最少的数据放置在磁盘的边缘，通过这种方式可以

将寻道时间缩短 40～45%。FFS[52](Fast File System)提出同属于一个文件的数据块应

尽可能的在磁盘物理地址上邻接。C-FFS[53](Co-located FFS)为同一个目录下的小文

件分配连续的空间，便于同一个目录下相关文件局部性访问的预取。 

针对磁盘在容量及存储速度上都无法跟上 CPU 及内存的发展，RAID[54][55][56]通

过多个磁盘之间数据的并行访问来提供高性能同时它可以提供容错功能。RAID5 中

每个分条跨越了磁盘阵列的所有磁盘，在磁盘失效后的每条数据重构中都需要访问

所有磁盘，导致它的在线恢复性能不好。针对 RAID5 的这一缺点，校验分离(Parity 

declustering)[57]技术对此进行改善。它减少了 RAID5 校验组的大小，使得每个分条

不需跨域整个磁盘阵列，通过磁盘阵列中磁盘并行重构提高了重构性能。RAID 校

验组大小的选择很关键，校验组越大，其用于存储校验数据的容量开销越小但其重

构性能越差；校验组越小，其重构性能越好但其用于存储校验数据的容量开销越大。

由于 RAID 的可扩展性很差，当它包括的磁盘数目发生改变时，需要重新创建 RAID

并重新放置数据。为了解决这些问题，RAID-II[58][59]和 TickerTAIP[60]等项目对此做

了进一步探索。 

针对应用场景和系统配置的不同，网络存储中多个存储设备之间的放置策略通

常可以分为两类：静态放置策略和动态放置策略。 

 静态放置策略 

静态放置策略常用于存储规模较小且设备总数不会发生变化的存储系统。静态

放置问题描述为：已知存储系统中有 N 个存储设备，要存储 M 个文件，如何分配

才能使得系统性能最优，这是个 NP 问题[61]。在静态放置策略的研究中，通常只采

用一种分布方式对文件进行放置，如绝大多数研究以文件或文件组为粒度来对文件

进行放置，使得每个文件仅被放置到单个存储设备上，不能充分利用存储设备之间

的并行性；部分研究采用在存储设备之间条带化分布文件来对其进行放置，当文件

较小时引入了较大的系统开销。 

Greedy[62]、SP[63]和 HP[63]策略中都假定文件访问频率服从 zipf[64]分布，文件访
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问频率与文件大小呈反比，它们的目标是减少系统的平均响应时间，在这三种方案

中均是将每个文件存放到单个存储设备上。Greedy 既能用于在线执行又能用于离线

执行。当其离线执行时，它的基本思想是：最先计算出所有文件的平均负载，然后

将负载之和等于平均负载的连续的文件集放在每个存储设备上；当其在线执行时，

它的基本思想是：将当前文件分配到有最小负载的存储设备上。SP(sort partiton)的

基本思想是：按所有文件的服务时间的降序来将文件排序为列表。分配给每个存储

设备一片连续的列表分段，直至该存储设备的负载到达平均磁盘负载。所有磁盘分

配完后，如果还有剩余的文件，则统一安排到一个特定磁盘。HP(Hybrid partition)

的基本思想是：假定文件按批到达，首先对它们进行排序，尝试在最小化存储设备

之间负载差值的同时最小化每个存储设备内部的服务时间的变化。 

Tao Xie[65]发现文件的大小与其访问频率并没有太大的相关性(即不服从 zipf 分

布)，因此需要重新衡量已存在的静态放置策略是否有效，提出SOR(static round-robin)

用于处理服从泊松到达率和固定服务时间的文件的分布。SOR 将文件集按文件大小

排序，使得大小相似的连续文件能被分配到同一个磁盘上，将最热的文件分到了不

同的磁盘上，在不论相关性是否存在的情况下都提供好的平均响应时间，它只能离

线执行。 

一种流媒体文件的分块放置方法[66]在分析了文件内部访问倾向性的基础上(文

件数据的首部分块的访问频率远远大于其它分块)，提出将多个流媒体文件对称放置

来克服访问倾向性带来的负载不均衡。由于文件总数和每个文件的访问倾向性随时

间变化，它只能为系统负载均衡提供概率保证。 

中南大学 [ 67 ]提出了包括大文件分割策略 KKFDA[ 68 ](Knowledge Known File 

Declustering and Allocation, 已知知识的文件拆分与分配策略)、小文件分组策略

APD(Available Percent Decision-making, 可用百分比决策)和 CSSAPD(Combination 

of Subsection Select and Available Percent Decision-making, 分段选择与可用百分比

决策相结合)等一系列放置策略。其中 KKFDA 假定在进行文件放置前就已经得知了

文件的磁盘数据访问模式，从而能根据数据访问模式的需要将文件进行分割存储。

它需要将每个文件复制 N 次，然后将这 N 个副本在磁盘间进行有效分配。APD 和

CSSAPD[69]是针对将大量小文件组成文件组的分配存储策略的讨论，它根据磁盘剩

余空间的多少来决定如何分配文件组以提高系统可扩展性。 

 动态放置策略 

在大规模存储系统中，存储规模可能会经常变化(如为了满足前端应用的存储容

量或存储性能的需求，可能会周期性的添加一批新的存储设备到存储系统中，或将

老化的存储设备从系统中移除，而且在大规模系统中存储设备的失效是常规事件
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[33])，而且其支持的应用多样化，文件访问特性未知(无法预先知道文件的访问频率

等特性)，存储系统包含的文件总数可能是数以亿计的，此时无法利用上述的静态放

置策略去求解近似最优解，在这种环境下采用的一些放置策略称之为动态放置策

略。 

对于动态放置策略，通常从以下几个方面来评价策略的好坏：(1)计算或查找对

象到存储设备映射关系需要的计算或查找开销；(2)描述映射需要的存储开销；(3)

映射的均匀性；(4)当存储设备个数发生改变时，为了维护算法的一致性或存储设备

之间的负载均衡性导致的对象在存储设备之间迁移开销。为对象选择存储设备的方

法通常分为两种：启发式方法和分布式算法。在启发式方法中，对象能存放在任意

的存储设备上，采用映射表记录它们之间的映射关系。在这种方法中，对象在存储

系统中的分布灵活，但映射表存储开销大。在分布式算法中，能够直接计算出对象

所在的存储设备，不需要映射表来记录对象与对象存储设备的关系，存储开销可以

忽略不计，计算开销随算法的不同而不同。由于分布式算法中对象到存储设备的映

射是固定的，对象分布不灵活。常见分布式算法的优缺点描述如下。 

线性哈希[70][71][72][73]和可扩展哈希[74]都是常用的对简单哈希的改进方法，它们解

决了在简单哈希中由于存储系统中存储设备总数变化导致的大量不必要对象迁移

的问题，但是它们在新加入存储设备时，通过计算要将某个存储设备的近一半对象

迁移到新存储设备中，迁移仅仅发生在这两个存储设备之间，导致访问热点，并且

重新放置后的对象分布不均匀。 

Brinkmann[75][76]提出通过引入额外的抽象层[0,1)区间来提供映射的灵活性，将

存储设备指派到该[0,1)区间的某个子区间，将映射到同一子区间的对象放置到该存

储设备上。当存储设备发生改变时，通过改变其对应的子区间来改变对象的映射关

系，但其迁移的对象不是最优的。ANU[77]和 R-SIEVE[78]均是建立在该策略的基础上。 

DIM(Dynamic Interval Mapping)[79][80]也将存储系统中的存储设备映射到[0,1)中

某个区间，将被映射到该区间的对象存储在该存储设备上。当存储设备数发生改变

时，将当前的小区间分割为多个更小的区间，更新区间到存储设备的映射关系，使

得对象在存储设备间既能均匀分布又能使得对象迁移数最小。它与 IRR(Interval 

Round Robin)[81]的基本原理一样，但 IRR 只能支持存储设备的增加，而它也同时能

支持存储设备的减少。DIM 要记录区间到存储设备的映射关系，其区间数在只考虑

存储设备增加的情况下与(增加次数×(增加次数+初始存储设备数))的值呈线性关

系，每次对象的映射都需要查找其对应区间所属的存储设备。  

Bit Window 中将对象通过 SHA-1 函数[82]转换为 m 位标识符[83]。设存储系统中

存储设备总数为 N 个，这 m 位被分割为窗口大小为 log2(N) 的若干个窗口，按从
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右至左的优先级根据窗口中的值来判断对象所在存储设备。当存储设备个数发生改

变时，该方法在常规情况下能迁移比较少的对象，但是当 N 的变化引起窗口的变化

时，需要迁移系统中大约 50%的对象，对象迁移开销大。 

Honicky[84][85]等提出一系列的策略来放置对象，其中每种方法都有一定的缺陷，

如对于 RUSHP 来说，其计算时间开销是线性级的，且当删除存储设备时，会导致

不必要的对象迁移；RUSHR 的最坏情况下的计算时间开销也是线性级的；RUSHT

也会在存储设备变化时引入额外的数据迁移。 

以上的算法中都企图用单个原子性的对象放置策略来解决网络存储中的对象

放置问题，但是由于每个策略不可能在各个方面的性能都是最优的，下面的策略通

过采用多种原子性策略混合的方法来解决对象放置问题。 

CRUSH[86]中包括的四种原子性策略中，Uniform bucket 实际上就是简单哈希，

它能快速地在存储设备之间均匀分配对象，但当存储系统中存储设备发生变化时会

导致大量对象迁移；List bucket 的计算时间开销是线性级的，当存储设备增加时能

保持最优对象数的迁移，但当存储设备减少时会导致大量不必要的对象迁移；Tree 

bucket 的计算时间开销是 log 级，但也引入了额外的对象迁移；Straw bucket 虽然能

在存储设备发生变化时保持最优对象数的迁移，但其计算时间开销是线性级的。

CURSH 提出将存储设备组织成不同的集群，根据存储系统预期的集群增长模式，

在对象迁移和计算开销之间对 bucket 类型做折中选择。 

Sorrento[87]中综合考虑了启发式方法和分布式算法的优缺点，根据对象的大小

将对象分为两种：大对象和小对象，小对象采用一致性哈希[88]策略放置，大对象通

过以与剩余空间成正比的概率选择存储设备来放置，并用 Bloom filter[46]来跟踪大对

象所在的存储设备，它兼顾了对象分布的灵活性和系统的可扩展性，但其小对象的

计算开销和大对象的存储开销均随系统中存储设备总数线性增长。 

1.4 本文研究的主要内容 

在对象存储系统中，元数据服务器集群管理的元数据是重要的系统数据，客户

端在访问对象数据之前，需要将其要访问文件的文件名发送到元数据服务器中，由

元数据服务器返回客户端访问文件包含的文件描述信息以及该文件到对象的空间

组织信息，用户根据这些信息才能到相应的对象存储设备中访问对象数据。有研究

表明[89][90]，元数据的访问是非常频繁的，它的访问速度影响了系统的整体性能，是

系统访问潜在的瓶颈，依据 Amdahl 定律[91]，提供高效的元数据访问可以大大提高

系统的整体访问性能。在对象存储系统中，数据放置策略负责将文件映射为对象，

并为新创建的对象选择合适的对象存储设备存放，在需要访问对象时能够定位到对
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象所在的对象存储设备，通过该策略，每个文件被分布到一个或多个对象存储设备

上，它对系统的性能有关键性的影响。基于元数据在系统中的重要地位，对元数据

的可靠性的维护异常重要。 

根据前面的讨论，研究对象存储系统中元数据管理是本文的主要目的，主要内

容包括：研究对象存储系统中元数据的描述以及元数据管理框架；研究元数据服务

器集群中的元数据存储与分布方式、元数据负载均衡等；研究在不同系统规模时的

数据放置策略、分布式算法；研究元数据可靠性。涉及到的关键技术主要包括： 

1. 元数据服务器集群中的分布式元数据管理方案 

在对象存储系统中，元数据服务器集群用于管理与上层文件系统相关的元数据

(用户组件部分)，给客户端提供统一的逻辑视图，呈现出传统的 UNIX 目录树型结

构。在深入分析传统文件系统中用户组件相关元数据的组成结构基础上， 基于数

据库能提供高事务吞吐量的特点，提出了一种改进的元数据存储和管理方法，它能

提供高性能和可扩展的元数据访问。它将每条文件元数据作为一条记录(record)存储

在数据库中，同时不再在持久存储(如磁盘)中存储层次目录结构(即，维护每个目录

中包含的文件和子目录的文件名与其对应索引节点号映射关系的目录数据)，避免层

次目录结构自身成为热点，采用一种间接的方案来模仿层次目录结构；引入目录转

换元数据来避免子树分割方案中的目录遍历和哈希方案中的重命名目录导致的大

量元数据迁移；针对每种元数据自身的访问特性，采用不同的分割方法将其在元数

据服务器集群中分布以提供高性能的元数据访问和提高元数据服务器集群的可扩

展性，对目录转换元数据按照记录关键字的字典序分割，对文件元数据采用元数据

查找表来分割。 

2. 元数据服务器集群中的负载均衡算法 

由于元数据访问负载随时间动态变化，元数据在元数据服务器集群中的静态分

配可能会导致某一时刻某个元数据服务器成为系统元数据访问性能的瓶颈，为了在

元数据服务器集群中提供高性能、可扩展的元数据服务，需要在元数据服务器之间

均衡负载。提出一种以文件元数据请求的响应时间为衡量标准、应用于元数据服务

器集群的负载均衡算法。 

3. 数据放置策略 

在对象存储系统中，数据放置策略负责将文件映射为对象，并为新创建的对象

选择合适的对象存储设备存放，在需要访问对象时能够定位到对象所在的对象存储

设备。 

针对对象存储系统存储规模较小、对象存储设备总数固定的应用环境，提出一

种利用遗传算法根据文件的不同特性求解文件放置问题的策略，寻求系统开销与性
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能的近似最优解。 

在大规模对象存储系统中，包含的对象存储设备总数成百上千，对象存储设备

的失效属于常规事件，系统规模会经常发生变化，此时静态放置策略已经不再适用。

基于对象存储系统规模的变化趋势，提出基于组的区分定位策略，首先根据对象存

储设备加入对象存储系统的不同时期将每个对象存储设备划分到不同的存储子集

群，先采用分布式算法将对象映射到对象存储系统的某个子集群中，再在子集群内

部根据不同类型的对象采用不同的映射方法，对新创建的大对象采用启发式方法来

选择负载较轻的对象存储设备存放，对小对象采用分布式算法来确定其所在的对象

存储设备，兼顾了对象分布的灵活性和系统可扩展性。 

针对对象存储系统中子集群内对象存储设备规模的变化趋势，提出一种分布式

算法——改进哈希算法，它既能在子集群内的对象存储设备之间均匀分布对象，又

能以非常小的计算开销直接计算出对象所在的对象存储设备，并且它能以近似最优

的对象迁移开销有效支持子集群内的对象存储设备规模的变化。 

4. 元数据可靠性研究 

在对象存储系统中，元数据服务器负责维护和管理对象存储系统中的元数据。

对象存储设备上的对象数据仅仅采用 128 位的对象标识符来标识，它不了解用户对

象相关的文件和目录信息，如果元数据服务器失效，对象就不能再被客户端访问到，

因此元数据的可靠性的维护至关重要。利用对象存储系统的富有表达力的对象接口

设计采用扩展属性页来提高元数据可靠性的方法能够充分利用对象存储的优势保

障元数据的高可靠性。 

1.5 论文组织 

论文共分为五章，组织结构如图 1.5 所示，围绕对象存储系统中的元数据，对

元数据的管理研究贯穿全文。 

第一章首先阐明了元数据的重要作用以及它在当前使用最多的四种存储结构

中的分布；介绍了相关的对象存储系统中元数据管理研究现状以及本文中元数据管

理研究涉及到的关键技术的相关研究情况；最后介绍了本文研究的主要内容及论文

组织。 
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第一章 绪论

第二章 对象存储系统中元数据管理构架

第三章 
分布式元数据管理

第四章 
数据放置策略研究

第五章 
元数据可靠性研究

第六章 全文总结

 

图 1.5 论文组织结构 

第二章首先介绍了自行设计的对象存储系统，描述了该对象存储系统的体系结

构以及它所包含的各个组成部件的主要软件框架；给出元数据在对象存储系统中的

分布，并对元数据进行描述；提出对象存储系统中元数据管理框架。 

第三章介绍了元数据服务器集群中分布式元数据管理方案的研究。主要介绍了

元数据存储与分布方式、元数据负载均衡方法，给出了该分布式元数据管理方案的

性能测试与分析，论证了该方案的有效性。 

第四章介绍了数据放置策略的研究。针对存储规模较小、对象存储设备总数固

定的应用环境，提出一种利用遗传算法根据文件的不同特性求解放置问题的策略，

寻求系统开销与性能的近似最优解；针对大规模对象存储系统中子集群内对象存储

设备规模的变化趋势，提出一种分布式算法——改进哈希算法，能以非常小的计算

开销均匀分布对象，且以近似最优的对象迁移开销有效支持子集群内的对象存储设

备规模的变化；针对大规模存储系统提出基于组的区分定位策略，兼顾了对象放置

的灵活性和系统的可扩展性。 

第五章介绍了元数据可靠性的研究。提出利用对象存储系统的富有表达力的对

象接口设计采用扩展属性页来提高元数据可靠性的方法，它能充分利用对象存储的

优势来保障元数据的高可靠性。 

最后，第六章对全文总结。 
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2 对象存储系统中元数据管理框架 

 对象存储系统引入了一种新的存储接口— —对象接口，使得网络存储发生了革

命性的变化，从而具有高性能、高可扩展性、高安全性、跨平台数据共享的特点。

对象存储系统相比于传统网络存储在体系结构上发生了一定的变化，其对象接口的

引入使得元数据在系统中的分布和管理也发生了一定的改变。针对对象存储系统需

求，本章主要设计了对象存储系统的元数据管理框架。 

2.1 对象存储系统体系结构 

对象存储系统中包含对象存储设备(Object-based Storage Device, OSD)、安全管

理器(Security Manager, SM)、策略/存储管理器(Policy/Storage Manager, PSM)、客户

端和元数据服务器(MetaData Server, MDS)集群，它们通过网络互联，数据传输路径

和访问控制(元数据)路径相分离，系统具有很好的可扩展性。图 2.1 描述了对象存

储系统体系结构。 

互连网络
(IP, IB, FC...)

应用客户端 应用客户端 应用客户端

对象存储设备元数据服务器集群 存储/策略管理器

安全管理器

„
„

图 2.1 对象存储系统体系结构 

OSD 是存储系统中共享的存储部件(例如， RAID 子系统，磁带驱动器，磁带
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库，或者其它的存储设备)。通过网络，客户端使用多个共享的 SCSI 启动端口来直

接访问 OSD。PSM 的作用是协调 OSD 和客户端之间的访问限制，为客户端准备放

置在命令描述块(CDB)中的能力段(Capability)，该能力段用来控制对 OSD 中对象和

命令单元的访问。SM 用于保护凭证中的能力段。MDS 集群管理与上层文件系统相

关的元数据(用户组件部分)，提供给客户端节点统一的逻辑视图，呈现出传统的

UNIX 目录树型结构。PSM、SM 可以实现在 OSD 上，也可以实现在客户端上，也

可以实现在 MDS 上，或者是作为一个独立的组件实现。 

2.1.1 客户端 

客户端文件系统 CFS(Client File System, CFS)作为一个可安装的内核模块运行

在 Linux 内核下。它实现了标准的 VFS(Virtual File system Switch)接口，客户端挂载

该文件系统，对外呈现一个 POSIX[92]接口。CFS 能运行在 2.4.或 2.6 Linux 内核下，

不需要对内核有任何修改，确保了系统的兼容性和可移植性。客户端软件模块如图

2.2 所示。上层文件请求通过 VFS 层传递到客户端文件系统 CFS，CFS 通过 Socket

访问 MDS 以获取要访问文件的描述信息和空间组织信息，然后根据数据放置策略

得知要访问文件数据所属对象以及相应对象所在的 OSD。客户端然后向 SM 请求其

要访问对象的凭证，凭证包括 PSM 产生的能力段。凭证授予客户端访问指定 OSD

的权力，能力段键码使得客户端和 OSD 可以用完整性校验值对它们之间传递的对

象命令和数据进行验证。客户端将封装的对象命令通过 iSCSI 通道发送到相应的

OSD 执行。访问过的文件元数据和对象数据以一定的策略存储在客户端的缓存中，

提高访问效率。基于访问效率的考虑，一般将 SM、PSM 的功能实现在 MDS 上[93]。 

VFS

Ext3 CFS

缓存

MDS
客户端

数据放置
策略

OSD
客户端

Socket iSCSI

MDS OSD OSD„SMPSM

 

图2.2 客户端软件模块 
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2.1.2 策略/存储管理器与安全管理器 

对象存储系统区别于 SAN 的一个重要特征是其安全性。在 OSD 中，各分区对

象之间所采用的安全方法可能是不同的。除了 NOSEC(非安全)安全方法外，还包括

基于凭证的访问模型的三种安全方法 CAPKEY(能力段的完整性)、CMDRSP(CDB、

状态和侦听数据的完整性)和 ALLDATA(所有传输数据的完整性)。客户端能够根据

他们的需求来选择使用不同的安全策略。在 NOSEC 安全方法中，OSD 不使用任何

安全特性或算法。在 CAPKEY 安全方法中，OSD 将验证每个 CDB 中能力段信息的

完整性，这种方法适用于存储系统所在网络是安全的情况下。在 CMDRSP 安全方

法中，将对每个命令的 CDB、状态和检测数据的完整性进行验证，这种方法可以适

用于存储系统所在网络不安全的情况下，能防止未授权的客户端对能力段的伪造、

篡改或重放。ALLDATA 安全方法将验证 OSD 和客户端之间传输的所有数据的完

整性，它以计算和验证大量的完整性校验值为代价来避免网络攻击，与那些不提供

机密性安全的网络协议安全体系结构提供的安全保护相似。 

对象存储系统的安全模型是一个基于凭证(Credential)的访问模型，其交互流程

如图 2.3 所示。其中 SM 用来安全地存储长期密钥，与 PSM 协作、依据安全需求对

客户端进行正确的访问控制。SM 的主要功能是为授权的应用客户产生凭证。凭证

是一个包含相应能力段的数据结构，该能力段由 PSM 产生并受完整性校验值保护。

SM 为每个凭证返回一个能力段键码。凭证给了应用客户访问指定 OSD 的权力。能

力段键码使得应用客户和 OSD 可以用完整性校验值对它们之间传递的命令和数据

进行验证。PSM 主要通过准备基于策略的能力段为客户端提供访问策略控制。每个

CDB 中均包含一个能力段，它与要处理的对象以及对象的操作命令单元相关联(比

如，读、写、设置属性、检索属性)。 

客户端

OSDSM

PSM

1.请求凭证

4.返回凭证和
能力段键码

2.请求能力段

3.返回能力段

5.将凭证中能力段
作为请求的一部分

发送给OSD

共享密钥

设置密钥和设置主密钥

 

图2.3 安全模型的交互流程 
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2.1.3 对象存储设备 

在对象存储系统中，OSD 负责对象数据的空间分配和空闲空间的管理。对象的

属性也被存储在 OSD 上，它用来描述对象的特征信息。对象的属性使得 OSD 能够

了解数据之间的关系，更好的组织数据，使其具有智能性。客户端可以直接与 OSD

进行对象数据传输；OSD 定期向 MDS 发送心跳信息，由 MDS 对存储系统中的 OSD

进行管理；SM 向 OSD 发送设置密钥和设置主密钥的命令，与 OSD 共享密钥。 

对象存储设备软件模块如图 2.4 所示。iSCSI/OSD 解析负责 OSD 命令和数据的

封装与解析，提供对象访问接口；安全认证验证请求是否合法；数据放置策略能够

获取每个对象所在的 OSD 信息，便于对象的复制和迁移；对象文件系统管理对象

和其属性的存储和访问，完成对象数据逻辑块到物理块的映射，当前能运行在 2.4

或 2.6 Linux 内核下；缓存用于提高对象数据和属性的访问速度；块设备驱动负责

对磁盘块进行读写。 

iSCSI/OSD解析

安全验证

数据放置策略

对象文件系统

缓存

块设备驱动

„„

应用
客户端

MDS

数据通道 设备管理

SM

共享密钥

 

图2.4 对象存储设备软件模块 

2.1.4 元数据服务器 

对象存储系统中的 MDS 主要负责管理系统中用户组件部分的元数据，实现文

件系统语义。它实现在用户态，支持多个客户端的并发访问，其软件构架如图 2.5

所示。 

MDS 通过 Socket 接收来自客户端和其他 MDS 的元数据请求并对其进行处理，
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同时也能将元数据请求通过 Socket 转发给其他 MDS。MDS 通过 iSCSI 实现对 OSD

的管理。由于单个 MDS 会成为系统性能瓶颈，采用 MDS 集群来提供元数据服务，

负载均衡用来在 MDS 集群中的 MDS 之间均衡负载，以防止某个 MDS 成为系统中

文件元数据访问的瓶颈，通过采用 MDS 集群提供高性能、可扩展的元数据服务。

数据放置策略记录了文件到对象的映射策略，它也采用一定的策略在新对象被创建

时为其选择合适的 OSD 存放，并且能够在对象被访问时定位到其所在 OSD 的位置。

存储系统中元数据数量众多，且访问频繁，但每条元数据占用存储空间小，考虑到

元数据访问性能需要将最近访问过的元数据缓存起来，元数据缓存结构在第三章中

介绍。系统中的元数据和对象被多个客户端并发访问，锁服务为它们的一致性提供

保证。后台元数据的存储采用 Berkeley DB，能为元数据处理提供很高的吞吐量。

元数据描述了文件系统的组织结构，元数据的损坏将导致数据无法被访问到，利用

对象存储系统中具有丰富语义的对象接口来保证元数据的高可靠性。 

负载均衡

数据放置策略

客户端
或其他MDS

OSD

元数据通道 设备管理

iSCSISocket

锁服务 缓存

后台数据库

可
靠
性
服
务

 

图2.5 元数据服务器软件构架 

2.2 对象存储系统中元数据描述 

 在对象存储系统中，主要包含以下几种元数据：文件描述信息(也叫文件元数

据)、目录转换元数据、文件到对象的映射元数据、对象到 OSD 的映射元数据、对

象属性和对象元数据，这些元数据的分布如图 2.6 所示。由于本文中研究的重点不

包括对象存储系统的安全性，因此并没有给出与对象安全有关的元数据描述。 
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全局视图

对象
Oi

对象
Oj

对象
Ok

文件A

文件B

文件示意图

对
象

对
象

对
象

对
象

对
象

OSDm OSDn

Oi放在
OSDm

Oj放在
OSDn

Ok放在
OSDn

数据块

数据块

数据块

文件描述信息(见2.2.1)、
目录转换元数据(见2.2.2)

文件到对象的映射
元数据(见2.2.3)

对象到OSD的映射
元数据(见2.2.4)

文件B

文件A

对象属性

(见2.2.5)对象元数据

(见2.2.6)

对象示意图

图 2.6 对象存储系统中元数据分布 

2.2.1 文件描述信息 

文件描述信息描述了文件的属性，它的主要内容包括标识该文件的全局标识

符、文件的类型和访问权限、拥有者标识符、文件长度、最近修改时间等字段，即

包含的内容与传统文件系统中除了数据块聚集信息之外的索引节点信息相似。在本

文后面介绍中我们将其简称为文件元数据，它由 MDS 集中管理，是客户端要访问

的主要元数据。 

2.2.2 目录转换元数据 

目录转换元数据主要包含目录的目录路径名，创建该目录统一分配的全局唯一

的全局标识符。目录转换元数据的引入避免了传统方式中访问文件元数据时所需要

的前缀目录的遍历，提高了对象存储系统中元数据的访问性能。它由 MDS 集中管

理。 
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2.2.3 文件到对象的映射元数据 

在对象存储系统中，以对象为单位将用户数据存储在 OSD 上。客户端要访问

文件时，它需要知道该文件被如何映射成哪些用户对象，即文件到对象的映射元数

据。该元数据由数据放置策略引入，它由 MDS 集中管理，与文件元数据存储在一

起，用同一个文件元数据关键字标识。 

数据放置策略根据不同的策略将文件映射为一个或多个用户对象。这一抽象层

的引入使得文件到对象的映射具有灵活性。客户端能够根据自己的需求决定对文件

采用何种映射方式。当客户端认为某个文件非常重要时，能够采用引入冗余数据的

映射策略来保证对象数据的高可靠性，如采用 RAID1 或 RAID5 映射策略；当客户

端认为文件访问中高聚合带宽比较重要时，它能够采用 RAID0 的映射策略将文件

映射为多个用户对象，将每个对象放置到不同的 OSD 上，充分利用 OSD 之间的并

行性。 

由于文件的访问模式存在很大差别，客户端能在每个文件被创建时为其指定文

件到对象的映射策略，若没有指定，则系统为新创建的文件采用默认的映射策略。

由于文件到对象的映射信息与该文件元数据一起存放在 MDS 上，当应用客户端需

要访问某个文件时，它首先访问 MDS 获取该文件的文件元数据以及该文件到对象

的映射元数据(如采用何种映射策略以及其分片大小等信息)。 

2.2.4 对象到 OSD 的映射元数据 

在对象存储系统中，当客户端需要访问文件时，除了需要知道该文件被如何映

射为哪些用户对象外，它还需要知道要访问的每个用户对象被存储在哪个 OSD 上，

即对象到 OSD 的映射元数据。 

根据数据放置策略的不同，用户对象到 OSD 的映射元数据既能被集中存储在

MDS 上，也能被分散存放在 OSD 上，也可以通过确定性的算法直接计算出(此时不

需存储该元数据)。在对象存储系统中，若数据放置策略允许每个用户对象能被存放

到任意的 OSD 上，则此时需要有映射元数据来记录对象与 OSD 之间的映射关系，

采用这种方式使得对象的存储具有灵活性。当存储系统规模较小时，该映射元数据

可集中存储在MDS上。当存储系统规模较大时，映射元数据的访问可能会成为MDS

的性能瓶颈。为了维护对象分布的灵活性，同时为了避免集中式存放的瓶颈，可采

用分散存放的方式在每个 OSD 上记录 OSD 上存放的对象信息。若为了节省掉该映

射元数据占用的存储空间以及避免访问该映射元数据形成的性能瓶颈，可以将每个

对象存放到确定的 OSD 上，采用确定性算法直接计算出对象所在的 OSD，确定性
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算法为存储系统中任意节点已知，增加了系统访问的并行性。在对象存储系统中，

根据系统的规模以及对象的不同特性采用不同的对象放置策略来决定对象到 OSD

的映射方式。 

2.2.5 对象属性 

相比传统的网络存储系统，对象存储系统的一个重要特色是为对象引入了属

性，使得对象接口能提供比其他任何一种接口更为丰富的语义。对象属性用来记录

与对象相关的一些元数据信息(例如对象大小，使用配额，与之相关的用户名信息

等)，它与对象一起存放在 OSD 中。对象属性能够通过 OSD 命令为外界访问或设置，

为对象提供了丰富的语义特性，通过对相应对象属性的设置或访问能够对存储系统

的管理和性能作出优化。 

对象属性以页的形式组织，同一属性页中的属性有相似的来源或用途，在每一

个属性页中，不同属性由属性号来识别。属性条目由（属性页，属性号）来索引。

对象的属性分为两种：一种是 OSD-2 标准中已经规定的；另一种是 OSD-2 标准为

用户和其他标准的定义预留的。其中属性页号 80h～7FFFh 之间的属性页为保留的，

8000h～EFFFh 之间的属性页可以给其他标准定义。用户可以通过扩展 OSD SCSI[94]

协议中的属性页、利用这些自定义的属性定义一些属性来满足他们的需求。 

2.2.6 对象元数据 

在 OSD 中，逻辑结构被称为用户对象，它是一个虚拟实体，用于将客户端确

定的逻辑相关的(部分)数据组织起来存储在 OSD 上；根对象、分区对象、汇集对象

都为用户对象提供附加的定位帮助。在对象存储系统中，存储管理组件的下放增强

了 OSD 的自我管理功能，使得主动存储能够在对象存储系统中得到更好的支持，

增加了系统的高可扩展性、智能化等优势。 

存储管理组件下移到 OSD 后，对象的空间管理功能由 OSD 负责，记录对象数

据到 OSD 本地磁盘的数据块聚集信息的对象元数据由本地 OSD 的对象文件系统负

责存储和管理，对外界不可见。 

在当前的系统中，每个对象数据作为一个文件存储在 OSD 所在的 ext3 本地文

件系统中，对象元数据即为该对象数据所对应文件的磁盘索引节点信息。数据块映

射信息存放在对应文件的磁盘索引节点信息的 i_block 字段中[95]。 
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2.3 对象存储系统中元数据管理框架 

这里以研究对象存储系统元数据管理为出发点，涉及到的关键技术主要包括：

分布式元数据管理、数据放置策略研究、元数据的可靠性研究。这几方面的相关技

术综合起来形成了一个对象存储系统元数据管理框架，成为提供快速、高可靠性的

元数据访问和高效管理对象的解决方案。 

在对象存储系统中，文件元数据、目录转换元数据和文件到对象的映射元数据

由 MDS 集中存储和管理。通过采用不同的对象放置策略，对象到 OSD 的映射元数

据可能集中存放在MDS中或分散存放在OSD中或者通过确定性算法避免掉该元数

据的维护。对象属性和对象元数据存储在 OSD 上。由于对象元数据对外不可见，

后续不再对此进行关注。 

2.3.1 分布式元数据管理 

在文件系统中，虽然元数据占用的空间很小，但有统计表明 50%到 80%的访问

都是元数据访问[90]。在对象存储系统中，存储管理组件部分下移到 OSD，此时有关

对象数据块的元数据的管理由 OSD 来负责，MDS 只需维护给用户提供全局唯一的

树型逻辑结构视图(即树型目录结构和文件名列表)的名字空间，以及文件到对象的

映射信息，相比 SAN 存储结构来说大大减少了 MDS 中需要管理的元数据的数量。

由于对象存储系统是一个新型的系统，目前并没有研究给出在对象存储系统中元数

据的访问特性以表明在对象存储系统中元数据访问是否仍然是整个系统的访问瓶

颈，因此在我们研发的对象存储系统原型(当系统包含单个应用客户端，单个 MDS

和单个 OSD 时)中，采用 postmark[96]工具(采用默认参数)测量了访问 MDS 中元数据

的请求占总请求的百分比以更好的了解对象存储系统的 MDS 中元数据的访问特

性，其结果如图 2.7 所示。其中当访问 1KB 大小的文件时，发现访问 MDS 中元数

据请求占总访问请求的 65％[97]。在大规模对象存储系统中，频繁的元数据访问仍会

形成系统访问瓶颈，需要采用元数据服务器集群提供高性能的元数据访问，研究高

效的分布式元数据管理方案对整个存储系统提供高性能和高可扩展性都至关重要。 

提出一种分布式元数据管理方案来有效处理不同的元数据负载。它采用四种技

术来提供高性能和可扩展的元数据服务，具体包括仿层次目录结构、目录转换元数

据、针对不同类型元数据的访问特性提供不同的在 MDS 集群中灵活分布元数据的

方法以及高效的元数据存储方式。 

 



30 

 

0.00%
10.00%
20.00%
30.00%
40.00%
50.00%
60.00%
70.00%
80.00%
90.00%

100.00%
请
求
百
分
比

1 16 256 512 1024 2048

文件大小(KB)

元数据请求百分比

 

图2.7 对象存储系统中元数据请求分布 

2.3.2 数据放置策略 

放置策略负责将文件映射为用户对象，并为新创建的用户对象选择 OSD 存放，

在需要访问用户对象时能够定位到对象所在的 OSD，通过该策略，每个文件被分布

到一个或多个 OSD 上。这一抽象层的引入为文件到对象的映射以及对象到 OSD 的

映射提供了映射的灵活性。数据放置策略引入了两种元数据：文件到对象的映射元

数据和对象到 OSD 的映射元数据。 

为获得存储系统的高聚合带宽和高可用性，为每个文件选择合适的放置策略非

常重要。根据放置策略，文件数据和为了提高数据可用性引入的冗余数据被分配到

多个 OSD，通过 OSD 的并行工作来提供高吞吐量。文件到对象的映射通常有两种

方式，一是每个文件被映射为一个用户对象存储在单个 OSD 上，由于每个文件的

大小和访问频率差别很大，可能会导致 OSD 之间不能有效负载均衡，也不能充分

利用 OSD 之间的并行性。二是每个文件被映射为多个用户对象，可能是条分或线

性划分等方式。条分是指将每个文件按照分片大小、分配数据布局等选择参数分划

为不同的用户对象(类似 RAID0 或 RAID5 等)，它适用于需要通过多个 OSD 聚合 IO

带宽的文件应用。线性划分是指将文件顺序切割为多个用户对象，用索引段来指明

用户对象之间的顺序，用户对象以该顺序串联起来即能形成该文件，它适用于顺序

访问模式的文件。另外还有一种在实际应用中不太常见的文件到对象的映射模式：

将多个相关的小文件映射为单个用户对象存放在一个 OSD 上。这种方式的采用需

要明确多个文件之间的访问关系，否则会浪费不必要的带宽，影响系统的性能。由

于每个文件的访问模式都可能不同，客户端能在每个文件被创建时指定其文件到用

户对象的映射策略，若没有指定，则系统为新创建的文件采用默认的映射策略。 

文件到对象的映射元数据与文件元数据一起存放在 MDS 中，当客户端需要访
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问某个文件时，它首先访问 MDS 获取该文件的文件元数据和文件到对象的映射元

数据。根据数据放置策略的不同，对象到 OSD 的映射元数据既能被集中存储在 MDS

上，也能被分散存放在 OSD 上，也可以通过确定性的算法直接计算出。 

当存储系统规模不同时，可能需要的数据放置策略也不同。在存储系统规模较

小、OSD 总数固定的情况下，可能需要尽力寻求存储系统性能的近似最优解。此时

每个对象可能存储在任意的 OSD 上，需要维护对象到 OSD 的映射元数据。由于对

象存储系统规模较小，该映射元数据能集中存放在 MDS 中。 

在大规模对象存储系统中，OSD 数量成百上千，存储规模可能会经常变化(如

为了提供更好的性能，可能会周期性的添加一批新的 OSD 到存储系统中，而且设

备失效属于常规事件)，系统服务的文件总数可能是数亿计的，此时若仍然将对象到

OSD 的映射元数据集中存放在 MDS 中会形成系统访问瓶颈。由于系统中的大部分

的存储空间被数量较少的大对象占据，少量的存储空间被数量众多的小对象占据，

而且小对象面临着更多的访问和更频繁的创建和删除操作。这些特性决定了能够采

用分布式算法来决定小对象所在的 OSD，由此消除了大量的对象到 OSD 的映射元

数据，提高了系统的可扩展性。大对象仍然能被存放在任意的 OSD 上，选择负载

较轻的 OSD 来存放大对象有利于系统的负载均衡，避免某个 OSD 成为系统访问瓶

颈，同时由于大对象的数量较少，对象到 OSD 的映射元数据数量也较少，它们分

散存放在 OSD 中。 

2.3.3 元数据可靠性 

在对象存储系统中，MDS 是联系客户端与 OSD 的桥梁，只有 MDS 记录了用

户对象的文件和目录信息，一旦 MDS 由于软硬件或网络故障失效，存储系统就不

能够提供存储服务，即使此时所有的 OSD 和存储在其上面的对象数据都完整无缺。

MDS 对于整个存储系统来说至关重要。元数据仅仅保存在单个 MDS 上容易形成单

点失效，因此需要寻求一种方法来提供高可靠的元数据服务。 

对象存储系统的一个重要特色是为对象引入了属性，使得对象接口能提供比其

他任何一种接口更为丰富的语义。对象属性用来记录与对象相关的一些元数据信

息，为对象提供了丰富的语义特性，通过对相应对象属性的设置或访问能够对存储

系统的管理和性能作出优化。 

提出利用对象存储系统的富有表达力的对象接口设计采用扩展属性页来提高

元数据可靠性的方法能够充分利用对象存储的优势保障元数据的高可靠性，而且它

不排斥其他的提高存储系统元数据可靠性的方法，为提供更高的元数据可靠性提高

了很好的补充。 



32 

 

2.4 本章小结 

 本章首先概括性地介绍了自行设计的对象存储系统，描述了该对象存储系统的

体系结构，以及它所包含的各个组成部件——客户端、策略/存储管理器(PSM)与安

全管理器(SM)、对象存储设备(OSD)、元数据服务器(MDS) ——的主要软件框架。 

 由于对象存储系统相比于传统网络存储在体系结构上发生了一定的变化，使得

元数据在系统中的分布和管理也发生了一定的改变，给出了元数据在对象存储系统

中的分布，并对元数据进行描述。 

 当对象存储系统包含单个 MDS，单个 OSD 和单个客户端时，测量了访问 MDS

中元数据的请求与访问 OSD 中对象请求分别占总请求的百分比以更好的了解对象

存储系统的 MDS 中元数据的访问特性，结果发现当文件小于 1MB 时，元数据请求

占总请求的 40%以上。由于系统中包含数量众多的小文件，在大规模对象存储系统

中，频繁的元数据访问会形成系统访问瓶颈，需要采用 MDS 集群提供高性能的元

数据访问，提出一种分布式元数据管理方案在 MDS 集群中提供高性能、可扩展的

元数据服务。针对对象存储系统的不同规模和对象的不同特性提出不同的数据放置

策略，提供高性能的对象访问，兼顾系统的可扩展性和对象分布的灵活性。提出利

用对象存储系统的富有表达力的对象接口设计采用扩展属性页来提高元数据可靠

性。与现有的对象存储系统相比，本文提出的元数据管理框架具有分布式元数据管

理、高效数据放置、元数据具有高可靠性的特点。 
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3 分布式元数据管理 

在大规模对象存储系统中，频繁的元数据访问会形成系统访问瓶颈，MDS 集

群用来提供高性能的元数据访问。针对元数据负载的访问特性，提出一种分布式元

数据管理方案在 MDS 集群中提供高性能、可扩展的元数据服务。 

3.1 仿层次目录结构方案总体设计 

最近几年里，已经提出了大量的分布式元数据管理方案，它们大致可以归为两

类：子树分割和哈希。子树分割方案将全局名字空间分割为不相交的层次子树，每

个层次子树由一个 MDS 来负责管理；哈希方案计算文件标识符(如文件路径名)的哈

希值来定位存储该文件的 MDS。这两种方案均不能有效满足实际系统的需求。子

树分割方案在每次访问文件元数据时导致了对该文件的所有前缀目录的遍历，引入

了额外的元数据访问开销；而且由于每个子树下包含的文件数以及这些文件的访问

频率可能差别很大，导致元数据负载并不能有效的在 MDS 集群之间均衡分布。在

哈希方案中当 MDS 集群规模发生改变或者请求元数据重命名操作时涉及到大量的

文件元数据在 MDS 之间的迁移。 

在基于目录路径的元数据管理[44]中，引入目录路径索引项来避免子树分割方案

中的目录遍历和哈希方案中的重命名目录操作引起的大量元数据的迁移，目录路径

索引项被集中存放在一个目录路径索引服务器中，它可能会形成访问瓶颈。每个目

录中的文件元数据被绑定为一个或多个桶来由单个 MDS 来管理，当需要对同一个

目录下的文件进行创建或删除或访问操作时，为了维护目录下不允许存在同名文件

的语义而引入的锁机制和在桶内的线性查找会大大减少元数据访问性能。 

不同应用对元数据服务有不同需求，如科学计算应用要求高吞吐量，而一些特

定应用可能对容错和安全的元数据服务更感兴趣，旨在提出一种有效的元数据服务

方案来满足大多数应用的目标。这些目标包括：要访问的元数据能被快速取回同时

吞吐量能随 MDS 数的增加而近似线性增加，由 MDS 规模改变或重命名操作导致的

元数据在 MDS 之间的迁移要尽可能小。设计一个能满足这些目标的分布式元数据

管理方案具有很大的挑战，构建这样的 MDS 集群需要考虑很多事情，比如说如何

在 MDS 集群间均匀分布负载同时避免某个 MDS 成为系统性能瓶颈。 

针对现有方案的优缺点，提出了 MHS(Mimic the Hierarchical directory Structure，

仿层次目录结构)分布式元数据管理方案[98]。它能快速访问文件元数据，在能够有效

处理重命名操作和 MDS 集群规模改变操作的同时也能在 MDS 集群间均匀分布负
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载，它也能够同时支持数以万计的元数据访问。 

在 MHS 中，除了采用与目录路径索引项类似的目录转换元数据来避免子树分

割方案中的目录遍历和哈希方案中的重命名目录导致的大量元数据迁移之外，MHS

还采用以下的几个技术来提供高性能和可扩展的元数据服务。 

每条文件元数据被作为一条记录(record)存储在 Bekeley DB[99]中(数据库能提供

高处理事务吞吐量)，层次目录结构(即，维护每个目录中包含的文件和子目录的文

件名与其对应索引节点号映射关系的目录数据)不再存储在持久存储(如磁盘)中，这

样避免了层次目录结构自己成为热点，采用一种间接的方案来模仿层次目录结构。

由于每种元数据有不同的访问特性，因此对他们采用不同的分割方法将其分布到不

同的 MDS 中来提供高性能的元数据访问和提高 MDS 集群的扩展性。对目录转换元

数据按照记录关键字的字典序分割，对文件元数据采用元数据查找表 (metadata 

lookup table ,MLT)来分割。 

MHS 的总体设计如图 3.1 所示，其包含组件的描述在后文中详细说明。 

改进的元数据存储和管理方法

优点：高事务吞吐量

目录转换元数据
<DIR_PATH, DIR_ID, MDS_NUM>

优点：避免目录遍历，减少重命名
操作开销 文件元数据

< DIR_ID, FILENAME, FILE_META>

模仿的层次目录结构

优点：避免由目录数据导致的热点和线性
查找

在MDS集群中针对不同种类的元数据采用不同分割方法

优点：提供高性能元数据访问和提高MDS集群的扩展性

 

图3.1 MHS总体设计 

3.2 元数据存储 

系统的用户组件中主要维持两种元数据：文件描述信息(一些用户可见的信息，

如修改时间、文件长度等，它包含在文件的索引节点信息中)；目录数据中的目录项

(目录数据维护名字空间的目录层次结构，它包含的每项目录项列出该目录下包含的

文件或子目录的文件名与其索引节点号的对应关系)。 
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由于同一个目录中可能会同时存在大量的创建或删除文件或子目录的活动，这

时目录数据会形成热点，并且目录数据内的线性查找也会形成系统性能瓶颈。在常

规文件系统访问中，又需要提供一个该目录包含的文件和子目录的视图给客户端，

因此采用一种间接的方案来模仿目录层次结构，该方法的有效性在后面的性能评估

中得到验证。 

在 MHS 中，提供全局名字空间的用户组件中除了包含文件元数据(指文件描述

信息)以外，还包含目录转换元数据。目录转换元数据用于将文件的父目录直接转换

成全局唯一的目录标识符(DIR_ID)，文件元数据用其父目录的 DIR_ID 和它自己的

文件名来标识和定位。目录标识符与在创建该目录对应的文件元数据时统一分配的

全局标识符相等。它能减少子树分割方案中沿着文件路径的遍历，也能避免哈希方

案中重命名导致的文件元数据在 MDS 集群中的重新分布。 

由于数据库能够有效处理不同格式的元数据访问，并能提供高处理事务吞吐

量，因此除了被存储在 MDS 内存之外，文件元数据和目录转换元数据都按照记录

关键字的字典序永久存储在 Berkeley DB 中。为了避免层次目录结构成为访问热点，

它仅仅通过内存中数据结构来模仿，并不被永久存储在磁盘中。 

3.2.1 元数据种类 

MHS 中提供全局名字空间的用户组件主要包含两种元数据：目录转换元数据

和文件元数据(文件到对象的映射元数据与文件元数据有同样的关键字，与文件元数

据存放在一起，本章不再对文件到对象的映射元数据做说明)。它们中均包括有访问

控制列表(access control list , ACL)字段。MHS中访问权限的生成与处理采用与LH[43]

相同的方式以避免检查文件访问权限引起的目录遍历，即每个目录(或文件)均有两

个 ACL，一个是路径权限，另一个是文件权限，其中路径权限由其文件权限与其父

目录的路径权限相与操作计算得到。论文后续不再考虑访问权限的问题。 

 目录转换元数据： 

目录转换元数据用来将目录路径名转换为全局唯一的目录标识符，目录转换元

数据格式为<DIR_PATH, DIR_ID, MDS_NUM>，其中 DIR_PATH 为目录转换元数据

的关键字，其他内容为目录转换元数据的值项。DIR_PATH 表示目录路径名，DIR_ID

是当该目录被创建时统一分配的全局唯一的全局标识符，它也被存储在目录的文件

元数据的值项 FILE_META 中。全局标识符可以用来唯一标识一个文件或目录，文

件包含的用户对象的标识符(128 位，由分区标识符和用户对象标识符组成)就是根

据文件的全局标识符来生成的，目录转换元数据中的目录标识符实际上是该目录的

文件元数据的全局标识符的副本。MDS_NUM 用来标明单个目录下的文件元数据由
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一个或多个 MDS 管理。当 MDS_NUM 为 1 时，该目录中的文件元数据由单个 MDS

来管理，说明该目录比较小并且该目录中的元数据访问也不太频繁；当目录中的文

件数目增加或它包括的文件元数据被频繁访问时，他们能分布到多个 MDS 上由多

个 MDS 来管理。在这种情况下，单个目录中的文件元数据被存储在 MDS_NUM 个

连续的 MDS 上，第一个 MDS 通过 DIR_ID 来定位。该方法能避免其他的采用主从

MDS 的方法来解决热点问题而引起的元数据一致性开销。 

 文件元数据： 

文件元数据格式为< DIR_ID, FILENAME, FILE_META>，其中< DIR_ID, 

FILENAME>为文件元数据的关键字，FILE_META 为文件元数据的值项。DIR_ID

是要访问目录或文件的父目录的全局唯一的目录标识符；FILENAME 是该目录或文

件的文件名；FILE_META 是该目录或文件包含的文件元数据的值，用于记录用户

可见的目录或文件信息，如文件长度、修改时间等，它内部包含的一个重要字段是

在创建该目录或文件时分配给它的全局唯一的 128 位的全局标识符，全局标识符已

经在前面给出过介绍。 

采用这种方式将文件元数据与其对应的目录项(dentry)紧耦合的存储在一起，当

在一个目录中查找某个文件时，该文件元数据也一同返回。避免了将目录项与文件

元数据分开存放导致的多次磁盘 IO，提高了元数据的访问性能。 

 实例说明： 

图 3.2 给出传统文件系统元数据的描述方式与 MHS 中元数据的描述方式的对

比说明。 

假设用户要访问文件“/usr/f3”的元数据，在传统文件系统元数据访问中，它

需要先访问根目录的索引节点信息得知根目录数据的数据块映射信息，然后根据该

信息访问根目录数据中相应的目录项从中得知 user 文件名对应的索引节点号为 5，

根据该信息再访问对应的索引信息得知 user 的目录数据的数据块映射信息，然后再

根据该信息访问 user 的目录数据中相应的目录项从中得知 f3 文件名对应的索引节

点号为 18，最后访问索引节点号为 18 的索引节点信息获得/usr/f3 的元数据信息。

为了最终访问到/user/f3 的元数据，中途涉及到 2 次访问前缀目录的索引节点信息和

2 次访问前缀目录的目录数据的操作，即总共需要 5 次读操作。 



37 

 

树型目录结构

/ home

f1

usr

……

f3

f7

f9

……

Wang

Readme.txt

……

……

传统元数据描述

home

f1

usr

…

文件名 索引节点号目录数据

1

Wang

Readme.txt

…

3

13

f3

f7

f9

18

…

5

19

27

索引节点

3

4

5

7

1 …

3 …

4 …

5 …

7 …

13 …

18 …

19 …

27 …

访问/usr/f3的过程

MHS中元数据描述

/

/home

/usr

1

3

5

…

目录转换元数据

/home/Wang 7

文件元数据关键字

标识符目录路径名

<0,/>

<1,home>

<1.f1>

<1,usr>

<3,Wang>

<3,Readme.txt>

<5.f3>

<5.f7>

文件元数据值

<5.f9>

…

…

…

…

…

…

…

…

…

1

3

4

5

7

13

18

19

27

访问/usr/f3的过程

图 3.2 传统文件系统元数据描述与 MHS 元数据描述方式对比 

在 MHS 中，首先访问“/usr/f3”的父目录“/usr”的目录转换元数据以得知其
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目录标识符为“5”，然后访问关键字为“<5,f3>”的文件元数据。在 MHS 中，为了

最终访问到/user/f3 的文件元数据，中途仅仅涉及到 1 次查找目录转换元数据操作，

即总共需要 2 次读操作。 

由上述分析可知，当访问目录深度为 n 的文件或目录的文件元数据时，采用传

统文件系统元数据的描述方式中途需要访问 n 次前缀目录的索引节点信息和 n 次前

缀目录的目录数据最终才能获取要访问文件或目录的索引节点号，然后根据该文件

或目录的索引节点号最终访问到该文件或目录的文件元数据，即需要 2n+1 次读操

作；当采用 MHS 中元数据的描述方式时，仅需先访问一次目录转换元数据获取要

访问文件的父目录的目录标识符，再根据父目录的目录标识符与该文件的文件名最

终访问到文件元数据，即仅仅需要两次读操作。 

3.2.2 仿层次目录结构 

在大多数存储系统中，通常采用层次目录结构来支持 readdir 等目录操作。在这

种情况下，当一个新文件被创建（或删除）时，不仅要创建（或删除）该文件的文

件元数据，也需要修改该文件的父目录的目录数据来表明该目录现在包括该新创建

的文件或不包括已经删除的文件，而这两个操作可能需要在不同的 MDS 上完成(如

采用哈希方案时，文件和其父目录很大可能位于不同的 MDS 上；采用子树分割时，

由于分割粒度的影响，文件和其父目录也可能位于不同的 MDS 上)，因此当单个目

录下的创建活动较多时，会引入较大的一致性开销和网络开销。因此在 MHS 中，

不再存储目录数据，而采用一种间接的方法来模仿目录层次结构。 

在访问文件元数据时，采用文件元数据关键字<DIR_ID, FILENAME>来标识要

访问的文件元数据，其中 DIR_ID 是其父目录的目录标识符，同一目录下的文件元

数据有着相同的 DIR_ID。Readdir 操作可通过访问与要访问的目录有相同目录标识

符(DIR_ID)的所有文件元数据来实现(例如，假定目录“/usr”的目录标识符为 5，

当要 readdir 该目录(ls –l /usr)时，将返回 DIR_ID 为 5 的所有文件元数据)，同时它

们形成 B 树结构缓存在元数据缓存中并且这个 B 树结构由该 DIR_ID 来索引。文件

元数据缓存结构如图 3.3 所示。在 MHS 中该结构仅仅被存储为内存数据结构，通

过当某个目录下的文件被访问时或者当第一次通过 readdir 访问一个目录时取回该

目录内所有文件元数据来形成。 
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文件元数据哈希表

Hash(DIR_ID)

文件元数据关键字
<DIR_ID, FILENAME>

文件元数据关键字:

<DIR_ID, FILENAME>

关键字:

DIR_ID
LRU

冲突链
同一父目录下的文件元数
据形成B树结构,且该B树
由其父目录的DIR_ID索引

 

图 3.3 文件元数据缓存结构 

3.3 元数据分布 

不同种类的元数据有不同的访问模式，如目录转换元数据涉及到的绝大多数操

作都是读操作，只有在新创建一个目录或删除一个目录或重命名一个目录时，才会

修改对应的目录转换元数据。通过 trace 研究[100]可以发现，在文件系统中目录的创

建或修改或重命名操作相对于文件元数据操作来说少之又少。而文件元数据的访问

模式则相对较为复杂，它随时间变化差别很大。因此在 MDS 集群中对不同元数据

采用不同的分割方式将其分布到不同的 MDS 上来均衡负载和提高可扩展性以提供

高性能的元数据访问。 

3.3.1 目录转换元数据的分布 

目录转换元数据按照记录关键字的字典序分割以保证有相似前缀路径的目录

被存放在相邻的位置，这样当重命名目录操作发生时能减少网络开销。 

将一组临近(按照记录关键字字典序)的目录转换元数据形成一个桶(bucket，桶

是 MDS 管理目录转换元数据的一个单元)。 
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采用桶索引表来记录每个桶的开始条目和存储该桶的 MDS 的标识符

(MDS_ID)，该索引表被存储在每个 MDS 上，当有新的客户端加入到存储系统中时，

该桶索引表将会载入到该客户端上。 

只有在桶的个数发生变化时，才会涉及到桶索引表的修改操作。当一个桶中包

含的目录转换元数据的条目数超过 MAX(桶的最大条目数)或者小于 MIN(桶的最小

条目数)时，桶才会分裂或者合并。目录转换元数据的负载均衡守护进程负责在当一

个大桶的总条目数超过 MAX 时将该大桶分割为两个小的子桶并将其中的一个子桶

迁移到一个较轻负载的 MDS 上，或者在当两个相邻的桶中其中一个桶的条目数小

于 MIN 并且这两个桶的条目数的总和小于 MAX 时将它们合并到一个更大的桶中。

可采用延迟更新策略来处理目录转换元数据的迁移。当一个大桶被分割为两个小的

子桶时，需要在桶索引表中增加一个条目用来标识新桶的加入，并且采用一条日志

记录来说明新桶的目录转换元数据原来存储在 MDSi 上，它们应该被迁移到 MDSj

上。属于该新桶的新创建的目录转换元数据应该在 MDSj 上创建。当改变发生后，

新桶内的目录转换元数据第一次被访问时，可能会在 MDSi 上找到它，然后需要将

其迁移到 MDSj 中同时从 MDSi 中删除；若不能在 MDSi 中找到它，则将在 MDSj

中查找。桶的改变造成访问延迟增加的情况很少，因为经常访问的目录转换元数据

能在客户端缓存。当新桶的迁移被完成时，该日志记录将被删除。两个小桶合并为

一个大桶的情况与上述情况类似。 

目录转换元数据的条目大小与目录路径名的长度有关，对文件元数据快照的研

究[11]表明，名字空间树中目录层次深的文件毕竟是少数，也间接说明具有长路径名

的目录是少数，即使按照每个目录的路径名长度为 256 个字节计算，一个目录转换

元数据条目的大小也小于 0.3KB，当一个桶包含有 105 个目录转换元数据条目时，

其占用空间也小于 30MB。因此在实现中将 MIN 设置为 105，MAX 设置为 2×105。

由于每个桶包含的条目数很多，而且目录的修改操作(如创建、删除或重命名目录)

很少，因此桶索引表的修改操作非常非常少，大部分都是读操作，因此维护桶索引

表一致性的开销非常少。 

在 MDS 集群内分割目录转换元数据的例子如图 3.4 所示。 
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桶索引表

/home

/usr

„„

„„

/root

MDSi

MDSj

MDSi

Bm

Bn

Bp

桶ID 开始条目 MDS_ID

/home

„„

„„

/read

Bm

/root

/root/hosts

„„

Bn

/usr

/usr/a

„„

Bp

MDSi

MDSj

目录转换元数据条目 目录转换元数据条目

目录转换元数据条目

图 3.4 在 MDS 集群内分割目录转换元数据的例子 

3.3.2 文件元数据的分布 

类似于 LH，MHS 也采用元数据查找表(Metadata Lookup Table, MLT)在 MDS

集群中将文件元数据映射到不同的 MDS。文件元数据关键字中的 DIR_ID (即该文

件父目录的目录标识符)的哈希值用来作为 MLT 的索引。重命名某个目录时，由于

重命名目录下文件和子目录的 DIR_ID 并没有发生改变，因此并没有文件元数据发

生迁移。MDS 集群个数发生改变时，需要修改 MLT 中一个或多个条目来将当前

MDS 集群中某些 MDS 的部分元数据迁移到新加入的 MDS 上以达到 MDS 集群内

的负载的重新均衡，这时会招致一些文件元数据迁移。元数据查找表的更新被广播

到所有的 MDS 上。由于 MDS 集群规模改变的情况很少，元数据查找表中由于集群

规模改变导致的文件元数据的迁移也很少。元数据查找表的一个例子如表 3.1 所示。 

表 3.1：元数据查找表 

哈希值索引 条目 ID 目标 MDS 

0 ~ 99 0 MDS1 

100 ~ 199 1 MDS0 

200 ~ 299 2 MDS1 

300 ~ 399 3 MDS2 

„„ „ „„ 

 



42 

 

也考虑过采用一些确定性的算法来在 MDS 集群之间分布文件元数据，比如一

致性哈希[88]或 SIEVE[76]等等。这些确定性的算法具有直接计算定位的特性，它们也

继承了简单哈希算法的均匀分布的优点，同时它们也避免了简单哈希算法的缺陷：

不能有效处理 MDS 规模的改变。实际上，确定性算法缺乏元数据分布的可调性和

灵活性，虽然它们不需要在内存中存储文件元数据和 MDS 之间的映射关系，但是

它们可能会导致负载的不均衡。由于 MDS 集群中 MDS 数量并不多，并且 MDS 集

群中规模变化并不频繁，因此采用 MLT 会有比较小的存储开销和更新开销，但是

它却可以提供很好的负载均衡和灵活的元数据分布，以及当 MDS 集群规模发生改

变时能保证近似最小数量的文件元数据迁移。因此在 MHS 中最终采用了 MLT 来在

MDS 集群内不同 MDS 中分布文件元数据，它也能被缓存到客户端来提高文件元数

据的访问性能。MLT 和确定性算法的优缺点的对比如表 3.2 所示。 

 

表 3.2：MLT 与确定性算法优缺点对比 

 元数据查找表(MLT) 确定性算法 

分布灵活性 灵活 确定，不灵活 

是否能处理热点 能 不能 

存储映射的内存开销 与映射条目数成正比 无 

集群规模变化导致的映射

更新开销 

与更新映射条目数成正比 无 

 

3.4 元数据负载均衡 

由于文件元数据的读写访问非常频繁，并且不同目录下或不同文件的访问热度

差别很大，为了在 MDS 集群中提供高性能、可扩展的元数据服务，需要在 MDS

之间负载均衡，以防止某个 MDS 成为系统中文件元数据访问的瓶颈[101]。 

由于文件元数据的大小很小，请求频率很高，在此采用文件元数据请求的响应

时间来衡量一个 MDS 的负载情况。 

3.4.1 静态负载均衡 

在系统运行初期，通过采用将文件元数据关键字中的 DIR_ID 的哈希值对当前

MDS 集群中 MDS 总数(MDS_NUM)求模的方式将文件元数据均匀分布到不同的

MDS 中。 
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设 MDS 集群的集合为 M(n)，MDS 的个数为 ‖M(n)‖=N； 

文件元数据到 MDS 的映射算法如下： 

(1) Val=Hash(DIR_ID)； 

(2) Local(Val)=Val%N=m ；并且 mM(n)； 

其中，DIR_ID 代表该文件的父目录的目录标识符，Hash 代表一个哈希函数，

将 DIR_ID 映射为固定区间内的一个值 Val；Local 代表一个映射函数，将哈希值为

Val 的文件元数据存放到 MDS 集群 M(n)中序号为 m 的 MDS 中。由于选择的哈希

函数 Hash 是伪随机均匀分布的，映射函数 Local 是均匀分布的，所以文件元数据在

MDS 集群中是均匀分布的。 

由表 3.1 可知，MLT 的每个条目中包含有如下两项：文件元数据的哈希值索引、

标识存储文件元数据的目标 MDS。在静态负载均衡中，哈希值索引项的内容为 Val，

目标 MDS 项的内容为 m。 

3.4.2 动态负载均衡 

由于系统为不同的应用提供服务，应用负载随时都可能发生较大的改变致使每

个目录下包含的文件数以及每个文件元数据被访问的频率（热度）差别很大，使得

MDS 之间负载不均衡。通过判断 MDS 集群中每个 MDS 的请求响应时间与整个

MDS 集群的平均响应时间的差异来判断 MDS 负载是否均衡。当 MDS 集群中 MDS

间负载不均衡时，应该采用动态负载均衡，将负载重的 MDS 上的部分文件元数据

复制或转移到负载轻的 MDS 上，并根据动态负载均衡的结果在 MLT 中将迁移的文

件元数据对应的条目中的目标 MDS 项的内容由迁移前所在 MDS 对应的 MDS_ID

更新为迁移后所在 MDS 的 MDS_ID。 

 MDS 的请求响应时间 

假定序号为 x 的 MDS 对文件元数据请求的响应时间为 R(x) (xM(n))； 

一般认为，每个 MDS 可以采用 M/G/1 排队模型来建模[102]。根据排队论可得

MDSx对文件元数据请求的响应时间为：  

2( )
( ) ( )

2 (1 )

x x
x

x

E T
R x E T






 

 
              （3.1） 

其中:   

( )

x xk

k A x

 


  ； 
( )

x xk xk

k A x

T 


  ； 
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k A x k A x x x
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E T p T
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

 

     ； 

2 2 2

( ) ( )

( ) ( )xk xk
x xk xk

k A x k A x x x

L
E T p T

B



 

     . 

公式中的符号定义如下所示。 

Tx：MDSx上的文件元数据请求服务时间； 

x：MDSx上的文件元数据请求到达率； 

x：MDSx上的访问强度； 

Bx：MDSx的处理能力； 

A(x)：MDSx上收到的文件元数据请求的集合； 

xk：MDSx上的文件 k 的元数据请求到达率； 

Txk：MDSx上的文件 k 的元数据请求服务时间； 

pxk：MDSx上的文件 k 被访问的概率； 

Lxk：MDSx上的文件 k 的文件元数据长度。 

由于 MDS 中文件元数据是结构化数据，大小相等，同时假设每个 MDS 的处理

能力都相同，则每个 MDS 对每个文件元数据的请求服务时间都相同，即对

xM(n)，kA(x)有
xk

xk

x

L
T C

B
  (C 为常数)；则公式(3.1)最终可化简为： 

2

( )
2 (1 )

x

x

C
R x C

C






 

 
                （3.2） 

其中，该 MDS 集群的平均访问强度为： 

1

1
( )

N

i

i

R
N

 


                   （3.3） 

该 MDS 集群的平均响应时间为： 

1

1
( ) ( )

N

i

E R R i
N 

                      （3.4） 

该 MDS 集群中的响应时间方差为： 

2

1

1
( ) ( ( ) ( ))

N

i

D R E R R i
N 

                 （3.5） 
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 MDS 动态负载均衡的算法 

在系统中，MDS 之间的负载均衡属于完全分布式的。MDS 节点之间需要周期

性的交换它们相互的负载信息。 

 

算法 3.1 

动态负载均衡算法 

1. L_MDS  ；/* 负载较轻的 MDS 的集合 */ 

2. W_MDS  ；/* 负载过载的 MDS 的集合 */ 

3. for i  1 to N do  

4.     if DM(i)  DMALARM then 

5.         W_MDS  W_WDS {i} 

6.     else 

7.         if DM(i) < 0 then 

8.             L_MDS  L_WDS {i} 

9.         end if 

10.     end if 

11. end for 

12. while W_MDS   and L_MDS   do 

13.     MDSimax({DM(x)|xW_MDS})，找一个子集 M_MDS  L_MDS，满足

如下条件： 

_ _

( ) ( ) ( ) ( )
j M MDS k SL MDS

DM i DM j DM i DM k
 

    , SL_MDSL_MDS 

14.     for MDSjM_MDS do 

15.         将 MDSi 中的部分文件元数据传输到 MDSj 上；MDSi 和 MDSj 之间传 

输的文件元数据集合的总的请求到达率大约为：
2 ( ( ) )

(2 ( ) )
j

E R C

E R C C


 


  
 

16.     end for 

17.     W_MDS  W_WDS-{i} 

18.     L_MDS  L_WDS - M_WDS 

19. end while 

 

MDS 动态负载均衡的目标是使每个 MDS 对文件元数据请求的响应时间相差不

大，本文用下面的函数来衡量 MDSx的负载不均衡度： 

DM(x) = R(x) – E(R) (xM(n))            （3.6） 

函数 DM(x)是指 MDSx请求响应时间与 MDS 集群的平均响应时间的差异，它

的大小反映了 MDSx负载的均衡性。 
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首先定义一个负载差阈值 DMALARM，在 MDS 集群中，如果xM(n)使得

DM(x)DMALARM 时，则将在 MDS 上启动动态负载均衡算法，其描述如算法 3.1 所

示。 

在算法 3.1 中，并不是对超过平均响应时间的每个 MDS 都启动动态负载均衡，

而是当其值超过一定的阈值 DMALARM 时才启动，这样可以减少文件元数据在 MDS

之间频繁的迁移，而只是在必要的时候才迁移。启动动态负载均衡后，从负载过载

最多的 MDSi 开始，，将 MDSi 中过载部分的文件元数据按照一定的比例分配到合适

的负载较轻的 MDS 中，最终使得系统中的 MDS 负载均衡。 

 算法仿真结果 

编写仿真程序验证上述负载均衡算法。其中假设MDS集群中MDS的个数N=4，

系统中文件元数据请求服从泊松到达。为了模拟文件元数据请求的重负载，仿真程

序在 MDS 集群中不断创建新的文件元数据，文件元数据一旦创建后就留在 MDS

中并被客户端访问。随着文件元数据请求的增多，MDSx(x=1, 2, 3, 4)上的访问强度

x也不断增加，仿真程序一直运行直至 MDS 集群的平均访问强度(R)至 0.9 (因为

每个 MDS 负载可能不均衡，当系统平均访问强度为该值时，实际上重负载的 MDS

已经超过了该值并几乎接近 1)。设 MDS 集群中被访问的文件元数据个数为

1

( )
N

x

A x X



，被访问的文件元数据 f(i)的请求到达率为f(i)，为了保证 MDS 集群的平

均 访 问 强 度 不 大 于 0.9 ， 则
1 1 ( )

1 1
( ) ( ) 0.9

N N

i ik

i i k A x

R C
N N

  
  

      即

( )

1

0.9
X

f i

i

N

C




  。假设每个 MDS 中的每个文件元数据的服务时间为：C＝

0.02ms，则由 4 个 MDS 组成的 MDS 集群中要保证被访问的总的文件元数据到达率

5

( )

1

0.9 (2 10 )( )
X

f i

i




   请求/秒 。 

首先来看一下，在采用静态负载均衡后，MDS 集群中 MDS 响应时间情况。从

图 3.5(a)和(b)中可以看出，在每个文件元数据请求到达率相同的情况下，采用静态

负载均衡的系统的每个 MDS 的平均响应时间差别微小，MDS 响应时间方差的值很

小。 
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    (a)MDS 响应时间                    (b)MDS 响应时间方差 

图3.5 元数据请求到达率相同情况下，静态负载均衡时的MDS的响应时间与响应时间方差 

为了更好地说明问题，在下面的仿真中，假定按照静态负载均衡，文件元数据

是完全均匀分布在 MDS 集群中的。下面给出在采用静态负载均衡时，当应用负载

发生变化导致文件访问热度不同时，MDS 集群中 MDS 的响应时间情况。假定文件

元数据请求到达率服从 Zipf 分布[64]（一般认为，媒体文件的访问概率服从该分布），

则在该负载下的结果如图 3.6 所示。 

 

(a)MDS 响应时间                    (b)MDS 响应时间方差 

图3.6 元数据请求服从zipf分布时，MDS的响应时间与响应时间方差 

由此可见，在采用了静态负载均衡后，虽然文件元数据被均匀分布在不同的

MDS 上，然而在文件元数据访问热度相差较大的情况下，每个 MDS 上的负载差别

比较大，导致 MDS 之间的响应时间差别很大。这个时候需要引入动态负载均衡，

将负载重的 MDS 上的部分文件元数据转移到负载轻的 MDS 上。 

在仿真程序中分别设置负载差阈值 DMALARM 为 3us、5us、7us，10us 时，采用
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动态负载均衡时的 MDS 集群的响应时间分布如图 3.7 所示。 

 

(a) 负载差阈值DMALARM=3us                (b) 负载差阈值DMALARM=5us 

 

(c) 负载差阈值DMALARM=7us                (d) 负载差阈值DMALARM=10us 

图3.7 元数据请求服从zipf分布时，动态负载均衡的结果 

由图 3.7 可以看出负载差阈值 DMALARM 的设置决定了 MDS 之间的均衡度，当

DMALARM 较小时，MDS 集群中的响应时间方差较小，MDS 之间负载比较均衡，

MDS 之间的迁移次数就比较多。当 DMALARM 较大时，MDS 集群中的响应时间方差

较大，MDS 之间的迁移次数较少。因此要合适的选择一个 DMALARM 的值，作者最

终选取了 DMALARM＝10us。综上所述，对比图 3.6 可以看出，在文件元数据访问频

率差别很大的情况下，启动动态负载均衡算法能很大程度地减少 MDS 集群中的

MDS 的响应时间的差别，大大减少系统的响应时间方差。 

3.5 访问流程 

MHS 能提供有效的元数据服务。现以图 3.8 中的访问文件元数据

/home/Wang/paper.doc 为例说明其访问流程。若客户端没有缓存/home/Wang 的目录

转换元数据，它将最先查找本机中保存的桶索引表来获取存储该目录转换元数据

/home/Wang 的 MDS 的 MDS_ID(假设是 MDSi)和桶号 Bm；然后客户端将文件

/home/Wang/paper.doc 元数据请求发送给 MDSi，MDSi 在其本机上 Bm 桶中查到该

目录转换元数据/home/Wang 的 DIR_ID 是 7 并且 MDS_NUM 是 1，MDSi 通过查找
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本机上的 MLT 得知保存文件<7, paper.doc>（即/home/Wang/paper.doc）元数据的目

标 MDS 为 MDSj；最后，MDSi 将元数据请求转发给 MDSj，MDSj对客户端作出响

应。文件的 DIR_ID 用来定位存储该文件元数据的 MDS，在客户端不知道要访问文

件的父目录的目录标识符的情况下取回文件元数据需要 1.5 个网络来回。经常被访

问的目录转换元数据和 MLT 能被缓存在客户端，在这种方式下，大多数请求能被

直接定位到正确的 MDS，取回文件元数据仅仅需要单个网络来回。定位文件元数

据不需要沿着目录路径进行目录遍历。 

1. 查找/Home/Wang

桶索引表
(保存在客户端中)

2. 返回MDSi and Bm 

3. 发送元数据请求

/home/Wang/paper.doc

4.查到 /home/Wang的DIR_ID为7，

根据MLT得知要访问文件元数据

存储在MDSj上

5. 发送请求访问

<7, paper.doc>

6. 对客户端响应

MDSi MDSj

客户端

 

图3.8 MHS中文件元数据访问过程 

3.6 元数据一致性 

客户端发送的元数据请求的非原子性引入了 MDS 中的元数据一致性的问题，

元数据的一致性决定着存储系统的可靠性和可用性，因此本子节关注在 MHS 方案

中如何保证元数据的一致性。 

由于客户端发送到 MDS 的元数据请求通常是由一系列原子性的元数据操作组

成，每个元数据操作只修改一条元数据，因此构成该元数据请求的一系列原子性的

元数据操作是一个不可分割的整体，即一个元数据请求类似于数据库中的一个事

务，需要尽力保证它的 ACID(Atomicity、Consistency、Isolation、Durability)特性[103]。

即：一个元数据请求包括的所有原子性元数据操作要么全部完成要么全部不完成；

每个元数据请求开始前文件系统处于一致性状态，每个元数据请求被完成后都能保

证文件系统又处于一致性状态；当有多个元数据请求被 MDS 同时服务时，任意两
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个元数据请求的执行是互不干扰的，MDS 上的结果是按照某种顺序串行服务这些

元数据请求的结果；一旦元数据请求被 MDS 服务完成，则该元数据请求造成的修

改被永久的存储在存储系统中。 

在传统的采用目录数据来维护名字空间的目录层次结构的方案中，当创建文件

时，其涉及到的原子性的元数据操作主要包括创建新文件的元数据，修改该新文件

的父目录的目录数据的内容使其包含新创建文件的目录项来表明该目录现在包括

该新创建的文件。常用的顺序有两种：(1)先创建该文件的文件元数据再在其父目录

中增加相应的目录项；(2)先在其父目录中增加相应的目录项再创建该文件的文件元

数据。当采用(1)的顺序时，若在该文件元数据创建之后、父目录中添加相应目录项

之前机器宕机，则会导致系统中存在很多孤儿文件元数据，可能需要采用类 fsck 工

具来将这些孤儿文件元数据清理掉；若当采用(2)的顺序时，若在父目录中添加相应

目录项之后、该文件元数据创建之前机器宕机，则会导致要访问不存在的文件元数

据，这个错误更严重些，所以在大部分系统中通常都是采用(1)的顺序来创建文件。 

在MHS中，由于不再保存目录数据，文件元数据的关键字由其父目录的DIR_ID

和该文件的文件名组成，其关键字已经能明确反映出其父目录包含的孩子中是否存

在某个名字的文件，因此在创建文件或删除文件时，仅仅只需要创建或删除一条文

件元数据。该类元数据请求只涉及到单条元数据，避免了由于创建文件或删除文件

元数据请求导致出现元数据不一致的可能。相比传统的采用目录数据来维护名字空

间的目录层次结构的方案，大大减少了为了维护元数据一致性带来的开销。在 MHS

中涉及到单条元数据的请求还有：获得文件属性 getattr，设置文件属性 setattr，读

目录数据 readdir 等。 

在 MHS 中，为了避免目录遍历导致的低性能，引入了目录转换元数据来将目

录路径名直接转换为全局唯一的目录标识符，虽然元数据访问性能得到了提升，但

是由于每个目录都有相应的目录转换元数据和文件元数据(目录转换元数据为目录

独有，文件没有相应的目录转换元数据)，目录转换元数据与文件元数据可能位于不

同的 MDS 中，当创建目录或删除目录或重命名目录时，元数据请求涉及到需要对

目录的文件元数据和目录转换元数据同时操作(多条原子性的元数据操作)，下面给

出保证文件元数据与目录转换元数据一致性的方法。 

在 MHS 中，当创建目录/d0/d1/d2 时，假定其父目录/d0/d1 的 DIR_ID 是 7，要

为目录/d0/d1/d2 分配的 DIR_ID 是 9，其涉及到的原子性的元数据操作主要包括创

建新目录/d0/d1/d2 的文件元数据（其关键字为<7, d2>）和创建新目录/d0/d1/d2 的目

录转换元数据(/d0/d1/d2->9)。常用的顺序有两种：(1)先创建该目录的文件元数据再

创建该目录的目录转换元数据；(2)先创建该目录的目录转换元数据再创建该目录的
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文件元数据。若采用顺序(2)时，在该目录的目录转换元数据创建之后、该目录的文

件元数据创建之前机器宕机，该目录的创建不成功但是却遗留下多余的目录转换元

数据。此时若用户想继续在该目录下创建子目录或子文件，虽然该目录的元数据不

存在(返回给客户端的响应是该目录创建不成功)，但由于其目录转换元数据存在，

导致 MDS 以为其存在，因而导致其子目录或子文件的创建是成功的。若采用顺序

(1)时，若在该目录的文件元数据创建之后、该目录的目录转换元数据创建之前机器

宕机，则认为该目录的创建是成功的。此时若用户想继续在该目录下创建子目录或

子文件，则会发现该目录的目录转换元数据不存在，则可以通过目录遍历的方法沿

着该目录的路径名来检查该目录的文件元数据是否存在，若存在则将该目录转换元

数据添加到相应的 MDS 中即可。其中(1)(2)两种处理顺序描述如图 3.9 所示，对应

的例子导致的两种元数据的改变如图 3.10 所示。从本质上说采用顺序(1)是由文件

元数据比目录转换元数据更重要、目录转换元数据可以通过文件元数据逐层遍历生

成的原因来决定的。与创建目录类似，删除目录最终采用的顺序是：先删除目录转

换元数据再删除目录的文件元数据。 

通过访问要创建目录的父目录
的目录转换元数据获得其父目

录的DIR_ID1

以<DIR_ID1,要创建目录的文
件名>为关键字创建它的文件

元数据

以要创建目录的全路径名为关
键字，该目录的DIR_ID2为值
创建它的目录转换元数据

开始

结束

通过访问要创建目录的父目录
的目录转换元数据获得其父目

录的DIR_ID1

以<DIR_ID1,要创建目录的文
件名>为关键字创建它的文件

元数据

以要创建目录的全路径名为关
键字，该目录的DIR_ID2为值
创建它的目录转换元数据

开始

结束

（1）创建目录顺序1 （2）创建目录顺序2

    

已知：目录转换元数据
( /d0/d1->7 )，

将要分配给目录/d0/d1/d2的
DIR_ID是9

创建新目录/d0/d1/d2的文件
元数据(<7,d2>(9))

创建目录/d0/d1/d2的目录转
换元数据( /d0/d1/d2->9 )

开始

结束

已知：目录转换元数据
( /d0/d1->7 )，

将要分配给目录/d0/d1/d2的
DIR_ID是9

创建新目录/d0/d1/d2的文件
元数据(<7,d2>(9))

创建目录/d0/d1/d2的目录转
换元数据( /d0/d1/d2->9 )

开始

结束

（2）创建目录顺序2（1）创建目录顺序1

 

图3.9 创建目录的两种顺序           图3.10 创建目录的两种顺序的例子 

若当由于创建或删除目录导致某个目录的文件元数据存在而其目录转换元数

据不存在时，可以通过遍历文件元数据的方法来生成期望的目录转换元数据。当系
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统长期运行后，也可以通过该方法来检查系统中目录转换元数据与文件元数据的一

致性，并通过此方法进行恢复。其中当创建目录失效后的恢复处理方法如图 3.11 所

示。 

目录结构

/

/d0

MHS中元数据描述

/d0/d1

文件元数据：<0,/>(1)
目录转换元数据：/->1

/d0/d1/d2

文件元数据：<1,d0>(3)
目录转换元数据：/d0->3

文件元数据：<3,d1>(7)
目录转换元数据：/d0/d1->7

文件元数据：<7,d2>(9)
+

目录转换元数据：
/d0/d1/d2->9

恢复

目录转换元数据

文件元数据关键字

标识符

目录路径名

<0,/>

<1,d0>

<3,d1>

<7.d2>

文件元数据值

…

…

…

…

1

3

7

9

/

/d0

1

3

/d0/d1 7

图 3.11 两种元数据不一致时目录转换元数据恢复实例 

假定机器在创建目录/d0/d1/d2 的中途出现故障，导致其文件元数据已创建而目

录转换元数据没有创建，则系统中元数据描述如图 3.11 左图所示，此时在目录转换

元数据中缺少条目/d0/d1/d2->9。当用户想继续在目录/d0/d1/d2 下创建子目录或子文

件时，如在创建目录/d0/d1/d2/d3 时，其首先会查找其父目录/d0/d1/d2 的目录转换

元数据以确定父目录的DIR_ID(为构成/d0/d1/d2/d3的文件元数据的关键字作准备)，

这时发现目录转换元数据/d0/d1/d2 并不存在，此时确定该目录/d0/d1/d2 是否在系统

中存在的方式如下： 

(1). 查找/d0/d1/d2 的父目录/d0/d1 的目录转换元数据是否存在，若存在则读取

该目录转换元数据以获得/d0/d1 的 DIR_ID(在该例子中，其存在且值为 7)，

并继续执行下一步(2)；若不存在，则继续沿路径名向上一层父目录遍历，

查找其目录转换元数据是否存在(即向上递归进行)； 

(2). 由于/d0/d1 的 DIR_ID 为 7，则/d0/d1/d2 的文件元数据的关键字为<7, d2>，

以其关键字在系统中查找该关键字是否存在，若存在则继续执行步骤(3)；

若不存在，则说明在系统中不存在/d0/d1/d2； 

(3). 访问关键字为<7, d2>的文件元数据的 FILEMETA 得知其确实为一个目录，

且其全局标识符为 9，则由此得知该目录/d0/d1/d2 的目录转换元数据应该为
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/d0/d1/d2->9；则添加目录转换元数据条目/d0/d1/d2->9。 

由于文件元数据比目录转换元数据更重要，目录转换元数据可以通过该目录所

在路径上的文件元数据逐层遍历生成，上文给出了当文件元数据与目录转换元数据

不一致时如何对目录转换元数据进行修复以恢复它们之间一致性的例子。 

上述操作中仅仅涉及到单条文件元数据的修改，对于重命名操作则会涉及到多

条文件元数据的修改。在传统的采用目录数据来维护名字空间的目录层次结构的方

案中，重命名操作主要涉及到四条元数据的修改(删除旧文件名元数据、更新新文件

名元数据、更新旧父目录的目录数据、更新新父目录的目录数据)。在 DCFS2[104][105]

中，出于简化元数据处理协议和提高元数据处理性能考虑，考虑到文件系统操作中

重命名操作所占比例非常小，因此其提出的一致性协议并不对此类操作进行处理。 

在 MHS 中，重命名操作涉及到的文件元数据有两条：旧文件名的文件元数据

和新文件名的文件元数据。涉及到文件元数据的操作顺序可能有两种：(1)先删除旧

文件名的文件元数据，再使用旧文件名的文件元数据的值更新新文件名的文件元数

据；(2)先使用旧文件名的文件元数据的值更新新文件名的文件元数据，再删除旧文

件名的文件元数据。当采用顺序(2)时，如果执行中途机器突然宕机，此时新文件名

的文件元数据已经被更新而旧文件名的文件元数据没有被删掉，会导致旧文件名和

新文件名它们拥有相同的全局标识符，假定旧文件名类型是目录，由于其没有被正

常删除，则会导致仍然能在旧目录下面创建子文件或子目录，而由于新目录下也能

创建子文件名和子目录，则会导致两个不同目录下的孩子有相同的父目录 DIR_ID，

在用户通过 READIR 想读取某个目录下的子文件和子目录列表时，也会同时显示出

另一个目录下的子文件和子目录列表。当采用顺序(1)时，如果执行中途机器突然宕

机，此时旧文件名的文件元数据被删除，而新文件名的文件元数据的全局标识符还

没有被更新为旧文件名的标识符，若旧文件名类型是目录，则会导致树型目录层次

的断裂，即不能通过逐层遍历访问文件元数据的方式访问到旧目录下面的子树。顺

序(1)(2)都导致了严重的一致性问题，因此对于重命名操作必须采用日志来解决文件

元数据的一致性问题。 

3.7 性能评估 

为了评估 MHS 方案的性能，将其在对象存储系统中实现，同时也实现了 LH

方案，以用来与 MHS 方案做性能对比。选择 LH 方案来与 MHS 方案做性能对比的

原因是：相对子树分割方案来说，哈希方案能够更好的在 MDS 集群之间均衡负载，

而在哈希方案中 LH 方案是公认的优秀方案。采用详细的 micro-benchmark 来评估

在不同操作中的元数据访问性能。 
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在以下的实验中，每个层次目录子树下嵌套目录的深度和子目录数分布是基于

文章[11][106]提出的概率生成模型来生成的，该概率生成模型与在 2001 年到 2004 年

之间 4 年中从上万个文件系统中获取的元数据快照中的目录深度和子目录数分布几

乎完全匹配。该概率生成模型的基本思想是：当新创建一个子目录时，选择已经存

在的目录 d 作为该新创建目录的父目录的概率与 C(d)+2 成正比，其中 C(d)是目录 d

当前包含的子目录数。其中当每个客户端创建一个包含有 8900 个目录(数字 8900

的选择也是来源于该论文，它是 2004 年每个文件系统包括目录数的算术平均值)的

层次目录子树时其目录深度的统计情况如下表 3.3 所示，其中该子树总共包含 18 级

目录，目录主要集中在第 3～9 级。 

 

 表 3.3 模型生成的包含 8900 个目录的层次子树的目录深度统计情况 

目录深度 目录数量 占目录总数百分比(%) 

0 1 0.011% 

1 44 0.494% 

2 271 3.045% 

3 668 7.506% 

4 1086 12.202% 

5 1463 16.438% 

6 1555 17.472% 

7 1311 14.730% 

8 1049 11.787% 

9 695 7.809% 

10 397 4.461% 

11 202 2.270% 

12 84 0.944% 

13 47 0.528% 

14 21 0.236% 

15 4 0.045% 

16 1 0.011% 

17 1 0.011% 

 

实验中每个 MDS 和客户端均分别运行在如表 3.4 所述的硬件配置的设备上。 
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表 3.4 硬件配置平台 

主板 Super-Micro SUPER X6DH8-XB 

处理器 Intel 604-pin EM64T Xeon 3.0GHz 

内存 512MB PC2700 DDR-SDRAM 

磁盘 Maxtor 6L200MO 7200RPM SATA 150 8MB buffer 

200GB 

操作系统 Linux 2.6.11-1.1369_FC4 

网络 Gigabit Ethernet 

交换机 Cisco Catalyst 3750 series Gigabit Ethernet Switch 

3.7.1 MHS 方案与 LH 方案性能比较 

首先对 MHS 方案和 LH 方案在创建目录、创建文件和读文件元数据操作中的

元数据性能进行了比较，每次元数据的更新同步刷新到数据库中，测试结果如图3.12

所示。在该测试中，最先创建大量的目录(mkdir)，然后在每个存在的目录下创建文

件(create)，最后对每个文件执行读文件元数据操作(Read)。为了避免最初缓存对性

能的影响，测试出真实性能，总是在每种操作测试前将服务重启以保证测试前缓存

为空。 

0
1000
2000
3000
4000
5000
6000
7000

Mkdir Create Read

元数据操作类型

吞
吐
量
(o
p/
s)

MHS

LH

 

图 3.12  MHS 方案和 LH 方案的吞吐量比较 

从图 3.12 中可以发现，MHS 方案中创建目录操作的吞吐量比 LH 方案中的略

高一些。这是因为在 MHS 中创建一个新目录时，既要创建该目录的文件元数据，

也要创建目录转换元数据；在 LH 中，当创建一个新目录时，既要创建该目录的文

件元数据，也要修改其父目录的目录数据以添加新创建目录对应的目录项。因此

MHS 和 LH 对创建目录操作有相似的性能。由于在 MHS 中目录转换元数据的锁粒

度是单条记录，而 LH 中目录数据的锁粒度是是整个目录数据，LH 中锁粒度相对

较大，更容易形成性能瓶颈，因此在创建目录操作中 MHS 的性能优于 LH。 
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MHS 在创建文件时，仅需要创建文件元数据，因此其创建文件性能要优于创

建目录性能。在 LH 中，创建文件操作除了创建文件元数据外还需修改其父目录的

目录数据以添加新创建文件对应的目录项，因此 LH 中创建文件性能与创建目录性

能相似，但由于在实验中，创建文件操作发生在创建目录操作之后，目录数据中的

查找开销随该目录下的文件和子目录数的增加而增加，因此在图中创建文件操作的

性能低于创建目录操作的性能。 

当执行文件元数据读操作时，MHS 和 LH 都只需要访问文件元数据。由于在

MHS 中，当访问一个目录下的某个文件元数据时，该目录下的所有文件元数据都

被预取到缓存中，它充分利用了访问局部性原理；而在 LH 中，同一目录下的文件

元数据被哈希后分散存放，丧失了局部性，因此 MHS 中读操作的性能要远高于 LH。

实际上，在 MHS 方案中，在到达 MDS 服务能力的饱和值之前，每个元数据读操作

的平均用户响应延迟随每个目录中包含的文件数的增加而减少，由于空间的限制这

里没有给出它的详细性能。 

 

图 3.13 MHS 方案中重命名目录的用户响应延迟 

下面给出 MHS 方案在重命名操作中的性能。图 3.13 给出了在每个目录中分别

包括 1、2、4、8、16 个文件的不同情况下，重命名层次目录子树中一个目录的用

户总响应延迟。在该实验中，接近根节点的最大目录中包括了 8900 个子目录，该

层次目录子树中所有目录转换元数据属于同一个桶的概率为 91.1% 到 95.6%(由于

每个桶的条目数在[105, 2×105]区间变化)。这里测量了这 8900 个子目录的目录转换

元数据属于同一个桶的情况下的延迟，从测试结果中发现，重命名目录操作的响应

延迟仅仅与该重命名目录下的子目录数相关，而与该重命名目录下的文件数无关。

重命名包含 8900 个子目录的近根大目录的最大响应延迟小于 0.6s。 
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MHS 中重命名目录操作的性能依赖于相关的目录转换元数据所在桶的分布而

与该目录下包含的文件元数据的分布无关，因此当重命名目录下相关目录转换元数

据所在桶的分布确定时，其重命名操作的性能与 MDS 集群中 MDS 总数无关。在该

实验中，元数据被立即更新来统计重命名目录的真实开销。当然，这里也能采用延

迟元数据更新技术来将更新开销隐藏在后续的元数据操作中，甚至当目录转换元数

据过期时，仍然能够通过目录遍历的方法来获取正确的文件元数据信息。 

这里并没有以图的方式给出 LH 方案中的重命名操作性能，这是因为 LH 方案

采用了元数据无效和延迟元数据更新技术来延缓由于重命名一个目录而导致的操

作开销，它将操作开销分摊到后续的操作中，因此该开销不易评估，但是它却不能

减少元数据的修改和迁移开销。当目录被重命名时，MHS 的开销与重命名目录下

的子目录数相关，LH 的开销与重命名目录下所有子目录和文件数相关，由于目录

数远小于文件数，因此 MHS 的开销远小于 LH 的开销。 

从上述比较中可以发现，MHS 方案优于 LH 方案。前面仅仅在单 MDS 的情况

下比较和分析了 MHS 和 LH 的性能，这是因为 MHS 和 LH 的主要差别在于元数据

的种类的不同，单 MDS 的情况足以说明它们的差别。MHS 和 LH 均采用 MLT 技

术将文件元数据映射到 MDS 集群内不同的 MDS 中，MDS 集群中 MHS 和 LH 的性

能对比与单 MDS 中类似。 

3.7.2 MHS 方案的可扩展性 

在 3.7.1 节中，给出了 MHS 方案和 LH 方案的性能比较，论证了 MHS 方案的

有效性。在本节中，将测试和分析 MHS 方案在不同 MDS 集群规模下的元数据性能，

验证 MHS 方案的可扩展性。 

 MDS 吞吐量分布 

这里首先给出在不同 MDS 集群规模情况下每个 MDS 的吞吐量分布。图 3.14

给出了创建目录负载下的测试结果。图 3.14(a)和(b)中分别给出了每个元数据请求的

用户平均响应延迟和相应 MDS 的吞吐量。从图中可以看出，当元数据请求总数固

定时，随着 MDS 数的增加用户平均响应延迟快速减少，并且在 MDS 集群中的每个

MDS 的吞吐量都大致相同。 
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(a)每个请求的用户平均响应延迟(ms)         (b)每个 MDS 的吞吐量(op/s) 

图 3.14 创建目录负载 

在创建文件负载中，在存在的层次目录子树中的每个目录下分别创建 10 个文

件。图 3.15 给出了创建文件负载下的测试结果。从图 3.15 中能够得到与图 3.14 相

似的结论。当然，在创建文件负载下的每个 MDS 吞吐量比相同环境中创建目录负

载下的每个 MDS 吞吐量近似增加了一倍，这是因为当创建目录时，不仅需要创建

该目录的文件元数据，也需要创建该目录的目录转换元数据，创建目录的开销比创

建文件的开销要大近似一倍。 
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图 3.15 创建文件负载 

 从上述测试中可以看出，在不同 MDS 集群规模中，每个 MDS 的吞吐量分布都

大致相同，没有出现单个 MDS 成为系统访问瓶颈的情况。吞吐量的均匀分布间接

论证了 MHS 方案的可扩展性。 

 MDS 集群可扩展性 

图 3.16 给出了在创建文件负载情况下，在 MDS 集群包括 1、2、4 个 MDS 情

况下元数据请求的用户平均响应延迟与MDS集群中平均每个MDS吞吐量之间的对

应关系。当元数据总请求数固定时，随着 MDS 规模的增大，MDS 集群能够提供更

高的总吞吐量。从图中可以看出，当在 MDS 集群规模不同时，当平均每个 MDS

的吞吐量的取值相同时，MDS 集群规模越大时用户平均响应延迟就越高（即当图

中 x 轴的取值相同时，MDS 集群的规模越大其 y 轴的值就越大），这是因为随着
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MDS 集群规模的增加，引入了较多的通信开销。从图中可以看出其差值比较小，

由此说明了 MHS 的可扩展性比较好。从图 3.16 中可以看出，当 MDS 集群中 MDS

总数为 4 时，MDS 集群每秒能够完成多于 22,000 个元数据操作，同时其用户平均

响应延迟低于 0.04ms，它提供了高性能的元数据服务。当客户端每秒发出的元数据

请求总数远大于MDS集群的服务能力时，平均响应延迟将快速增加，此时说明MDS

集群需要添加更多的 MDS 以满足客户端的需求。 

 

图 3.16  MDS 集群可扩展性 

3.8 本章小结 

本章提出一种分布式元数据管理方案 MHS 来有效处理不同的元数据负载。它

采用四种技术来提供高性能和可扩展的元数据服务，具体包括仿层次目录结构、目

录转换元数据、针对不同类型元数据的不同访问特性提供不同的在 MDS 集群中灵

活分布元数据的方法以及高效的元数据存储方式。 

MHS 消除了当前分布式元数据管理方案存在的以下的问题。第一，在子树分

割方案中当访问元数据时总是需要遍历目录层次，并且元数据在 MDS 集群中分割

粒度是子树，分割粒度很粗。MHS 通过采用目录转换元数据避免访问时的目录遍

历，并且 MHS 在 MDS 集群中分割粒度是目录，其分割粒度小于子树分割方案中的

分割粒度，因此更易在 MDS 之间均衡负载。第二，在哈希方案中，虽然采用文件

全路径名哈希能快速定位到该文件元数据所在的目的 MDS，但是它不能有效处理

一些情况，如目录重命名操作或 MDS 集群规模的变化。MHS 采用目录转换元数据

来避免重命名目录下包含的文件元数据的重命名开销，并且采用元数据查找表来有

效处理 MDS 集群规模的改变，并且它保留了哈希方案中快速定位到目的 MDS 的特

性。第三，当维护目录数据时，其锁粒度和线性查找减少了元数据访问性能。在
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MHS 中不再将目录数据存储在磁盘中，避免目录数据成为访问热点而导致访问瓶

颈的出现。最后，当前大部分系统将同一个目录下的所有文件元数据绑定为用户对

象数据存储在 OSD 中，如基于目录路径的元数据管理[44]，Panasas[31]，Ceph[32]。在

这种方式中，创建或删除文件的元数据操作需要读取该目录数据所在用户对象的所

有字节，对于大目录来说，这个过程很慢。实际上，元数据与数据有不同的访问模

式，元数据请求需要被快速响应。如果将元数据和数据混合存放在一起，并不能针

对他们的不同的访问特点做优化。将元数据存储在 MDS 后端的数据库中，它能够

提供很高的事务吞吐量、高可恢复性和很好的锁机制。 

在文件元数据分布方法中采用了MLT来记录不同目录下元数据在MDS集群中

的分布。由于文件元数据的读写访问非常频繁，并且不同目录下或不同文件的访问

热度差别很大，为了在 MDS 集群中提供高性能、可扩展的元数据服务，需要在 MDS

之间负载均衡，以防止某个 MDS 成为系统中文件元数据访问的瓶颈。因此提出了

一种应用于 MDS 集群的负载均衡算法。首先从映射算法上实现 MDS 集群的静态负

载均衡。而针对由于文件元数据热度差别大而引起的负载不均衡，则引入动态负载

均衡，从而使得整个 MDS 集群中的 MDS 的响应时间差别较小，达到 MDS 集群的

负载均衡。 

客户端发送的元数据请求的非原子性引入了 MDS 中元数据一致性的问题，由

于 MHS 中不再保持目录数据，相比传统方案，在创建或删除文件时避免了出现元

数据不一致的可能。MHS 中引入了目录转换元数据，需要保证目录转换元数据与

文件元数据之间的一致性。文件元数据比目录转换元数据更重要，目录转换元数据

可以通过该目录所在路径上的文件元数据逐层遍历生成，文中给出了恢复它们之间

一致性的方法。对于重命名请求，其涉及到多条文件元数据的修改，需要采用日志

来解决多条文件元数据之间的一致性问题。 

最后对 MHS 方案的性能进行评估，首先比较了 MHS 方案和 LH 方案的性能，

论证了 MHS 方案的有效性。然后给出了 MHS 方案在不同 MDS 集群规模下的元数

据性能，论证了 MHS 方案的可扩展性。 
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4 数据放置策略研究 

在对象存储系统中，以对象为单位将用户数据存储在 OSD 上。当客户端要访问

文件时，它需要知道文件以何种方式被映射为哪些用户对象并存储在哪些 OSD 上，

该工作由数据放置策略来完成。 

针对存储系统规模的不同，本文提出了两种不同的放置策略。在存储系统规模

较小、OSD 总数固定的情况下，提出了一种采用遗传算法来求解的静态放置策略

GA-Hybrid。在存储系统规模较大、OSD 总数可能变化的情况下，基于存储系统规

模的变化趋势，提出一种动态放置策略――基于组的区分定位策略。 

4.1 采用遗传算法求解混合分布的静态放置策略 

当前的静态放置策略主要有两种。第一种称为随机分布，它将每个文件映射为

一个对象，并根据当前存储系统中 OSD 的负载情况，将对象存放到负载较轻的一

个 OSD 上[63][65]。第二种称为条带化分布，它将每个文件分割为 Q(Q 为存储系统中

OSD 总数)个对象，并将这 Q 个对象分配到存储系统中的各个 OSD 上，通过所有

OSD 并行工作来得到更好的存储系统聚合吞吐量和更小的平均用户响应时间。近几

年的 trace 研究[10][11]表明，大部分小文件占据了存储系统的少量的存储空间，大部

分存储空间被少量的大文件所占据。当采用随机分布时，单个文件由单个 OSD 存

储，当某个文件过大或者访问频繁时，会导致存储该文件的 OSD 负载过重的同时

而其他的 OSD 相对空闲，不能充分利用 OSD 的并行性。当采用条带化分布时，如

果存储系统中的 OSD 过多或者存储的文件长度太小时，一个文件被分成了很多个

对象，在各个 OSD 上查找对象的系统开销超过了 OSD 并行性带来的好处。因此应

该根据文件的不同特性(如文件的大小、热点等)将文件分割为一个或多个对象存放

在不同的 OSD 上，将该方法称之为混合分布。它一方面利用了 OSD 并行性带来的

好处，另一方面也减少了不必要的文件条带化所引入的系统开销。 

在条带化分布(Striping)中，当要服务的文件集确定后，每个 OSD 上的负载比较

固定，存储系统有相对固定的聚合吞吐量。而在随机分布中，文件到 OSD 的不同

映射方法使得存储系统有不同的聚合吞吐量，通常采用贪婪算法来求解[62]，称之为

Greedy-Random。贪婪算法以当前情况为基础作出最优的选择，而不从整体最优上

加以考虑，因此它是一种不追求最优解而只是在某种意义上得到局部最优解的方

法。 

结合以上两种静态放置策略的优缺点，提出了一种采用遗传算法来求解混合分
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布的方法，称之为 GA-Hybrid。 

4.1.1 分布模型 

 模型描述 

(1). 存储系统中 OSD 集合定义为 D={D0, D1, „, D(Q-1)}, 其中 Q=‖D‖为存储系统

中 OSD 总数，Dq (0qQ-1)表示存储系统中第 q 个 OSD； 

(2). 存储的文件集合定义为 F= {F0, F1, „, F(P-1)}, 其中 P=‖F‖为文件集内包含的

文件总数，Fp (0pP-1)表示文件集内的第 p 个文件； 

(3). 定义文件到 OSD 的映射矩阵是 M=[mpq]PQ (mpq{0, 1}, 0pP-1, 0qQ-1)；若

映射矩阵中的元素mpq=1则表示文件p的第
0

q

pi

i

m


 个对象被分配到存储系统的

第 q 个 OSD 上；若 mpq=0 则表示文件 p 中没有对象被映射到存储系统的第 q

个 OSD 上。
1

0

Q

p pq

q

n m




 代表文件 p 被映射到 np 个 OSD 上,也即文件 p 被分割成

np 个对象。 

(4). 若 mpq=1，也即文件 p 的第
0

q

pi

i

m


 个对象被存储在存储系统的第 q 个 OSD 上，

则第 q 个 OSD 对该对象的一次存取时间 Tpq包括三部分：寻道时间 Tsq，等待

扇区到达的时间 Trq，数据传输时间 Tdq，即 Tpq=Tsq+Trq+Tdq。若假定存储系统

中 OSD 硬件配置相同，它们的数传率均为 B，该文件 p 的大小为 Sp ,其被均匀

分配到 np 个存储节点上，则 Tpq 为： 

i 1

0 0

p

sq rq pq

ppq

pq

S
T T f m

n BT

if m


  

 
 

 

若文件 p 的请求到达率为p，则第 q 个 OSD 对该对象的总的存取时间为： 

TTpq=pTpq 

假定文件 p 包含的 np个对象完全并行操作，则存储系统对该文件的总服务时间

为： 

FTp=max{TTp0,TTp1,„,TTp(Q-1)} 

(5). 存储系统的第 q 个 OSD 对文件集的总服务时间为： 



63 

 

1

0

P

q pq

p

DT TT




  

则存储系统对文件集的总服务时间为: T=max{DT0, „, DTq, „, DT(Q-1)} 

(6). 存储系统为文件集服务时的系统聚合吞吐量为： 
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

  

 在存储系统中，通常采用系统聚合吞吐量来衡量整个存储系统的性能。系

统聚合吞吐量越高，存储系统性能越好。由于对于一个确定的文件集，
1

0

( )
P

p p

p

S




 大

小固定，因此这里的成本函数通过 T 来体现。本文的目标是寻找映射矩阵的一种解

M’，使得 T 近似最小。对于映射矩阵的近似最优解，通过遗传算法进行搜索。 

 模型说明 

本文采用映射矩阵 M=[mpq]PQ来说明文件如何放置到存储系统的 OSD 上。在

随机分布中，一个文件仅被分配到一个 OSD 中，即对所有的文件 p(p{0, 1, 2, „, 

P-1})都有 np=1。在条带化分布中，每个文件均分割为 Q 个对象分别存储在存储系

统中的每个 OSD 上，即对所有的文件 p 都有 np=Q，也即对于文件集 F，其映射矩

阵中所有的元素均为 1。而在混合分布中，根据不同的情况将不同的文件分割为一

个或多个对象存储到一个或多个存储节点中，即对文件 p 有 1npQ。 

t0 2t0 3t0 4t0 5t0 6t0 7t0 8t0 9t0 10t0

F0

F1 F2 F3

F4

t0 2t0 3t0 4t0 5t0 6t0 7t0 8t0 9t0 10t0

F0 F1 F2 F3 F4

F0 F1 F2 F3 F4

t0 2t0 3t0 4t0 5t0 6t0 7t0 8t0 9t0 10t0

F4

F0

F1

F2

F3

F4

11t0

11t0

11t0

D0

D0

D0

D1

D1

D1

12t0

12t0

数据传输时间

其他额外开销

(c) 混合分布

(b) 条带化分布

(a) 随机分布

图 4.1  三种不同策略中的总服务时间分配图例子 
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假定 Tsq+Trq=t0 ，文件集 F={F0, F1, F2, F3, F4 }的文件大小分别为{4Bt0, 0.5Bt0, 

0.5Bt0, 4Bt0, 4Bt0}，每个文件的请求到达率p (p{0, 1, 2, 3, 4})均为 1，存储节点

集为 D={D0, D1}，图 4.1 给出了三种不同放置策略的总服务时间分配图的一个例子，

其相应的映射矩阵如表 4.1 所示。 

由图 4.1(a)可得，在随机分布中，存储系统对文件集的总服务时间 T=max{10t0, 

8t0}=10t0；由图 4.1(b)可得，在条带化分布中，存储系统对文件集的总服务时间

T=max{11.5t0, 11.5t0}=11.5t0；由图 4.1(c)可得，在混合分布中，存储系统对文件集

的总服务时间 T=max{9.5t0, 9.5t0}=9.5t0。比较可知，三种不同的放置策略求解中，

采用混合分布策略时存储系统对文件集的总服务时间最小，从而系统聚合吞吐量最

高。 

表 4.1  不同放置策略对应的映射矩阵 

Greedy-Random Stripping GA-Hybrid 
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4.1.2 遗传算法实现 

遗传算法是模拟生物在自然环境中的遗传和进化工程而形成的一种自适应全

局优化概率搜索算法[107]。它提供了一种求解复杂系统优化问题的通用框架，不依

赖于问题的具体领域，有很强的鲁棒性，广泛应用于很多学科。遗传算法具有的高

效搜索性、收敛性以及对 NP 完全问题求解的有效性表明其是求解文件放置问题的

有效途径。 

 编码方法 

将映射矩阵 M=[mpq]PQ (mpq{0,1}, 0pP-1, 0qQ-1)表示成 M=[M0, M1, „, 

M(P-1)]
T,其中 Mi (0iP-1)为映射矩阵的第 i 行，则该映射矩阵形成的个体编码是： 

X: M0M1„M(P-1) 

它反映了文件集内的文件与存储系统中 OSD 之间的一种映射关系。 

它也等价于： 

X：b0b1„bP×Q-1 

其中，bi=mxy，0iPQ-1, , %y i Q
 

 
 

i
x=

Q
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如对于文件集 F={F0, F1, F2}和存储节点集 D={D0, D1},当映射矩阵

1 1

M= 1 0

0 1

 
 
 
  

时， 

M0=[1, 1]，M1=[1, 0]，M2=[0, 1]，则此时个体编码是：X: 111001，其代表的含义是：

文件 F0 被分割为两个对象分别存储在 D0 和 D1 中，文件 F1 仅仅被看作一个对象存

储在 D0 中，文件 F2 仅仅被看作一个对象存储在 D1 中。 

 适应度函数 

适应度函数用来评价各个个体在优化计算中可能达到或接近于或有助于找到

最优解的优良程度，被用来度量解的好坏。适应度越高，解的质量越好，被遗传到

下一代的概率就越大。适应度函数的选取至关重要。 

本文中适应度函数定义为： 

1
F(M)=

( )f M
 

其中 f(M)=max{ ( , ) | 0,1,..., 1}ft M q q Q  。ft(M, q)表示在映射矩阵为 M 时存储系

统 的 第 q 个 OSD 对 文 件 集 的 总 服 务 时 间 ， 它 表 示 为 ：
1

pq

0

( , ) ( m )
P

p

p sq rq

p p

S
ft M q T T

n B






    


 （ ） ，  f(M) 是求取存储系统中 OSD 集合

D={D0,D1,„,D(Q-1)}中为文件集服务的总服务时间最长的 OSD 的服务时间。对于同

一个文件集，当 f(M)越小时，映射矩阵 M 的适应度越高。 

 选择算子 

遗传算法使用选择算子来对个体进行优胜劣汰操作，适应度较高的个体被遗传

到下一代的概率较大，适应度较低的个体被遗传到下一代的概率较小，选择算子用

来确定如何从父代按某种方法选择哪些个体遗传到下一代，其建立在对个体适应度

进行评价的基础上。 

本文采用将最优保持策略和比例选择相结合的方法来从父代选择个体遗传到

下一代。最优保存策略是指用当前适应度最高的个体来替换掉本代群体中经过遗传

操作后产生的适应度最低的个体。它保证迄今为止所得到的最优个体不会被破坏，

是遗传算法收敛性的一个重要保证条件。比例选择(也叫赌盘选择)是指个体被选中

并遗传到下一代中的概率与该个体的适应度成正比。 

 交叉算子 

交叉是指将通过选择算子依次选出的两个个体通过交配而重组，产生新的个

体。它是遗传过程中产生新个体的主要方法，决定了遗传算法的全局搜索能力，是

进化过程中的一个主要环节。本文中采用最常用的交叉算子：单点交叉算子，将两
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个相互配对的个体按照一定的交换概率 Pc 从某一位开始逐位互换。 

 变异算子 

变异是指将某个个体编码串中的某些位(变异点)求反(0 变 1，1 变 0)。它是遗传

过程中产生新个体的辅助方法，决定了遗传算法的局部搜索能力。本文中采用最简

单的变异算子：基本位变异算子，先以一定的变异率 Pm 随机选择要进行变异的个

体，然后产生一个随机数，将该随机数指定的位求反。 

 约束算子 

编码 X：b0b1„bP×Q-1反映了文件集内的所有文件与存储系统中 OSD 之间的一

种映射关系，其中如果 bib i+1...bi+(Q-1)=00„0 ( i%Q=0 并且 0<iP×Q-1 )，即表示

文件 F(i/Q)不被存储到任意 OSD 上，这种属于无效解。当产生有这种解时将随机选

择 bib i+1...bi+(Q-1)其中一位将其求反(即置 1)，从而保证得出解的有效性。 

 终止条件 

运行 T 代后，停止计算，输出当前最好的解。 

 运算过程 

1. 随机初始化种群 era(t)，其中 t=0。 

2. 计算种群 era(t)中各个个体的适应度。 

3. 种群 era(t)依次经过选择算子、交叉算子、变异算子、约束算子的作用

后得到下一代种群 era(t+1)。 

4. 进行终止条件判断，若还不符合终止条件则转到步骤 2，否则终止运算

并输出最优解。 

4.1.3 实验结果 

为了评估和验证 GA-Hybrid 算法的有效性，这里测试了不同负载状况和存储系

统包括不同 OSD 总数下 Greedy-Random、Stripping 和 GA-Hybrid 对存储系统聚合

吞吐量的影响，为了便于比较，将其值正规化到[0,1]区间。 

实验中，假定 OSD 的平均寻道时间为 3.4ms，平均旋转延迟为 2ms，数据传输

率为 55MB/s[108]。文件集内的文件总数为 250，文件请求到达率相同。当文件大小

服从 Zipf 分布[64]且其平均文件大小为 3MB 时，测试结果如图 4.2(a)所示；当文件

集内文件大小依次递增，且服从 LLNL trace 分布[109]时，测试结果如图 4.2(b)所示。 

从图 4.2 中可以看出，随着存储系统 OSD 总数的增加，每种方案的系统聚合吞

吐量均增加，并且不论在何种负载下，GA-Hybrid 的聚合吞吐量和其增长率都最高，

充分显示了该方案的优越性，这是因为它能从全局考虑，并在 OSD 并行性与系统

开销之间折衷，因此其性能最好。在图 4.2(a)中，Greedy-Random 的聚合吞吐量高
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于 stripping 的系统聚合吞吐量，并且随着存储节点数目的增多，Greedy-Random 的

聚合吞吐量近似线性增长，Stripping 的聚合吞吐量增长率低于线性增长。这是因为

在该负载中，文件集内的文件之间长度差异较小，Greedy-Random 中采用贪婪算法

将每个文件分布到当前有最小响应时间的 OSD 上，各个 OSD 之间的响应时间差别

较小，使得系统性能随 OSD 总数近似线性增长；在 Stripping 中，随着 OSD 数目的

增多，每个 OSD 上分布的文件分条的大小减少而额外开销相对固定，从而导致其

聚合吞吐量的增长率低于线性增长（该聚合吞吐量的增长率与平均文件大小有关，

若平均文件大小较小，则额外开销比率较大，导致其增长率较小）。 在图 4.2(b)中，

由于文件集内存在少量的大文件，当采用 Greedy-Random 时，文件不能在 OSD 之

间均匀分配，导致 OSD 之间的响应时间差别较大，因此系统聚合吞吐量小于

stripping 中的系统聚合吞吐量，并且随着 OSD 数目的增多，Greedy-Random 的聚合

吞吐量增长率低于线性增长，GA-Hybrid 此时相对于 Greedy-Random 和 Stripe 的优

势更加突出。 
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       (a) 文件大小服从 Zipf 分布            (b)文件大小服从 LLNL trace 分布    

图 4.2  OSD 总数对三种方案性能的影响 

4.2 动态放置策略的选择 

由于大规模存储系统支持的应用灵活多变，文件的访问模式差别很大，客户端

能在创建每个文件时指定其文件到对象的映射策略，如将文件映射为单个对象或采

用条分的方法将文件映射为多个对象等。由于文件到对象的映射策略灵活多变，在

此就不一一列出，这里主要关注的是对象与 OSD 之间的映射策略，即对象放置策

略。 
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对象放置策略主要解决两种问题：如何在存储系统包括的 OSD 之间分布对象

和定位对象。分布对象是指当新创建一个对象时，如何选择一个合适的 OSD 来存

放该对象；定位对象是指当要访问某个对象时，如何知道该对象所在的 OSD。对象

放置策略的选择通常分为两种，一种是采用启发式方法，一种是采用分布式算法。

如 4.1 节的静态放置策略中为对象选择合适的 OSD 采用的是启发式方法，启发式方

法中需要采用映射表记录对象到 OSD 之间的映射关系。 

在启发式方法中，通常需要统计 OSD 的负载信息，选择负载较轻的 OSD 来存

储新创建的对象，对象可存放在任意 OSD 上，由于对象存储位置的不确定性，需

要采用映射表来记录对象到 OSD 的映射关系，以便在访问该对象时通过查找该映

射表得知该对象所在的 OSD。在这种方法中，能实时根据系统中 OSD 负载来选择

合适的 OSD 存储对象，均衡了 OSD 的负载；当 OSD 个数发生变化时，需根据 OSD

之间的负载情况在它们之间迁移对象，实现系统中 OSD 之间的负载均衡。当存储

对象的 OSD 发生改变时，需要对映射表中相应的信息进行更新。随着系统规模的

扩大，该映射表也会变大，导致大量内存开销以及访问映射表的慢速查找，形成系

统性能瓶颈和潜在的单点失效。同时随着系统规模的增大，集中统计大量的 OSD

的实时运行开销也很大，也易形成系统瓶颈，即该方法的扩展性不是很好。 

在分布式算法中，通过直接计算来确定对象与 OSD 之间的映射关系。在该类

算法中，在存储系统中的存储设备层次描述信息已知的情况下，对象被映射到确定

的 OSD 上。能在存储系统的任意设备上并行计算对象所在的 OSD 的位置，它不再

需要记录对象到 OSD 之间的映射关系，节省了存储映射表的内存开销和查找开销，

且避免了映射表的热点访问瓶颈。但是由于分布式算法计算的确定性，导致对象不

能在 OSD 间随意移动，为 OSD 之间的负载均衡带来了挑战(如实际系统中，存储系

统的性能可能被一些慢的超负载的 OSD 拖累，采用启发式方法能够避免将对象分

配到这类 OSD 中，而分布式算法却不能考虑到该情况)；当存储系统中 OSD 数量发

生变化时，需要迁移对象来维护算法的一致性，迁移开销不小。 

启发式方法和分布式算法的优缺点概括如表 4.2 所示。启发式方法具有对象分

布的灵活性，更易实现 OSD 之间的负载均衡，但是其可扩展性不好，内存开销和

查找开销与存储系统中存储的对象总数相关；分布式算法相比启发式方法几乎没有

内存开销，其映射关系的计算能在存储系统中任意设备上快速完成，因此可扩展性

好，但是由于其算法的确定性，对象在 OSD 之间的分布不灵活，负载的均衡程度

没有启发式方法高。基于前面的分析，需要一种对象放置策略能在对象分布的灵活

性和系统可扩展性之间做权衡。 
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表 4.2 启发式方法与分布式算法比较 

 启发式方法 分布式算法 

对象所在 OSD 的选择 任意 确定 

对象映射的灵活性 灵活 不灵活 

是否需记录对象与 OSD 的

映射关系 

需要 不需要 

存储映射的内存开销 与对象总数成正比 无 

查找开销 大 无 

执行映射的地方 一般集中存储在 MDS 上  分布式，存储系统内任意设

备 

映射关系改变时是否有更

新记录开销 

有 无 

负载均衡性 好 依赖于算法 

可扩展性 差 好 

 

在系统中，大部分的存储空间被数量较少的大对象占据，少量的存储空间被数

量众多的小对象占据。大对象和小对象有着不同的访问特性和生命周期。有研究
[110][111]表明绝大操作是针对小对象的，小对象面临更频繁的创建和删除操作。若对

小对象采用启发式方法放置，则会浪费大量的内存空间来记录与小对象对应的 OSD

位置，并且由于其频繁的创建和删除操作导致经常需要对映射表进行修改。小对象

数量众多，采用映射均匀的分布式算法能将小对象均匀分布到 OSD 中，OSD 负载

能够相对均衡。综合考虑可知，分布式算法更适合于小对象。系统中大对象数量不

多，采用启发式方法需要的映射表并不会浪费太多存储空间和查找开销。大对象占

用的存储空间差别很大，大对象数量也不多，若采用分布式算法则在 OSD 之间负

载不会均衡，而且当系统规模发生改变时，为了维护算法的一致性导致大对象在

OSD 之间迁移占用了很大的网络开销(因为大对象占用的存储空间大)。由于大对象

的创建删除频率没有小对象那么频繁，因此对映射表的修改也不会那么频繁。综合

考虑可知，大对象更适合采用启发式方法。 

Diffloc[87]对不同类型的对象采用不同的放置策略。对小对象采用分布式算法(文

章中采用一致性哈希)来放置，既能将大量小对象均匀分配到 OSD 上又能避免采用

启发式方法导致的大量的内存开销和查找开销。对大对象采用启发式方法(在剔除一

些剩余空间小于均值的 OSD 后，在剩下的 OSD 中以与剩余空间成正比的概率选择

OSD 来存放大对象)来放置，并采用 Bloom Filter 来记录对象所在的 OSD，既有利
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于实现系统负载均衡又避免了全部采用启发式方法导致的大量的内存和查找开销。

由于一致性哈希的计算开销和系统中 Bloom Filter Array 的存储开销均随系统中

OSD 总数线性增长，随着系统规模的增大，OSD 数量成百上千，这个时候 Diffloc

的存储开销和查找开销都很大。 

针对 Diffloc，提出基于组的区分定位策略(Group-based differentiated location, 

G-Diffloc)，它是对 Diffloc 策略的改进。在大规模存储系统中，OSD 数量成百上千，

OSD 很少被一个一个的加入，通常是根据存储系统的需求，适时的加入一批新的

OSD 或淘汰一批旧的 OSD，同批加入或淘汰的 OSD 通常硬件配置相同，不同批次

加入或淘汰的 OSD 的硬件配置通常不同(如近期加入的 OSD 通常比以前加入的

OSD 的硬件配置要好，反应为 OSD 权重不同)，对象放置策略应该能够根据 OSD

的能力分配对象。首先根据 OSD 的不同批次将其组织成子集群，先采用分布式算

法(straw bucket[86])将对象映射到存储系统的某个子集群中，再在子集群内部根据不

同类型的对象采用不同的放置方法，对大对象采用启发式方法从子集群中选取负载

较轻的 OSD 放置，并采用 Bloom Filter 来记录该大对象在子集群内 OSD 的位置，

对小对象采用分布式算法(改进哈希算法)来放置。相比 Diffloc，G-Diffloc 提高了其

可扩展性和查询效率，并减少了内存开销。 

在本文中，默认采用 512KB 作为区分大小对象的界限，该选择来源于对以往

文件系统元数据快照[11]的分析(文件小于 512KB 的文件占了文件总数的 90%，这些

文件占用的总存储空间却只有所有文件所占存储空间的 20%)，实际应用中可以根

据不同的应用负载情况调整该参数。 

4.3 改进哈希算法 

由于简单哈希算法是通过 x%N 来定位对象 x 所在的 OSD，其中 N 为当前存储

集合(存储集合既可以指存储系统包含的所有 OSD，也可以指存储系统包含的每个

存储子集群)中 OSD 总数。由于存储集合中可能会因为增加新 OSD 或者移除老 OSD

而导致 OSD 总数发生改变，此时简单哈希算法会导致大量的对象在 OSD 之间迁移。

这里提出了一种新的哈希算法，改进哈希算法，来处理这种情况。改进哈希算法既

能继承简单哈希算法的计算开销小和均匀分配对象的优点，又能保证在存储集合发

生变化时迁移近似最优的对象。改进哈希算法需要记录存储集合描述信息，它包括

该存储集合中最初 OSD 总数 I 和当前 OSD 总数 C，存储集合最初 OSD 地址信息列

表 Init_list{ADDR0, ADDR1,…,ADDR(I-1)}和存储集合中当前 OSD 地址信息列表

Current_list{ADDR0, ADDR1,…,ADDR(C-1)},存储集合中最初 OSD 状态信息 Status。

其中 Status 的元素个数等于 I，它的元素与 Init_list 中的元素一一对应，用于说明
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Init_list 中每个 OSD 的状态，若 OSD 为正常，则 Status 中相应元素置为 VAILD，

若该 OSD 无效，则 Status 中相应元素置为 INVALID。Status 状态的引入，避免了

大量的不必要的对象迁移。 

在改进哈希算法中，算法的执行依赖于对存储集合描述信息的判断，当存储集

合发生改变时，存储集合描述信息的更新至关重要。存储集合描述信息更新方法的

详细说明如下所示。 

当该存储集合内有 x 个 OSD 移出时，需要修改存储集合描述信息的相应位置。 

当要移出一个 OSD 且其地址为 Ai 时： 

(a) 若此时 C<=I： 

1) 若 Ai 等于 Init_list[m]，则将 Status[m]置为 INVALID； 

2) 若 Ai 等于 Current_list[n]： 

i. 若此时 n==C-1，则将 Current_list 中最后一个元素删除，并将 C=C-1； 

ii. 否则将Current_list[n]的值用Current_list[C-1]的值更新，并将Current_list

中最后一个元素删除，并将 C=C-1； 

(b) 若此时 C>I： 

1) 若 Ai 不在 Init_list 中，则不需修改 Init_list 和 Status 中的值；若 Ai 等于

Init_list[m]，则将 Init_list[m]的值用 Current_list[C-1]的值更新。 

2) 若 Ai 等于 Current_list[n]： 

i. 若此时 n==C-1，则将 Current_list 中最后一个元素删除，并将 C=C-1； 

ii. 否则将Current_list[n]的值用Current_list[C-1]的值更新，并将Current_list

中最后一个元素删除，并将 C=C-1； 

以此类推处理完剩余的 x-1 个要移出的 OSD。 

 

当该存储集合内要新加入 y 个 OSD 时，需要修改存储集合描述信息相应位置。

当要添加一个 OSD 且其地址为 Aj 时： 

(a) 若 Status 中不存在值为 INVALID 的元素： 

1) 为 Current_list 添加一个尾部元素，其值为 Aj，即 Current_list[C]= Aj； 

2) 更新 C=C+1； 

(b) 若 Status 中第一个状态为 INVAILD 的元素为 Status[n]： 

1) 将 Init_list[n]的值更新为 Aj，然后将 Status[n]的值更新为 VALID； 

2) 为 Current_list 添加一个尾部元素，其值为 Current_list[n] ，即

Current_list[C]= Current_list[n]； 

3) 将 Aj 赋值给 Current_list[n]，即 Current_list[n]= Aj； 
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4) 更新 C=C+1； 

以此类推处理完剩余的 y-1 个要移出的 OSD。 

 

 实际上，当 Status 中存在值为 INVAILD 的元素时，必然有 C<I；当 Status 中不

存在值为 INVAILD 的元素时，必然有 C>=I。引入 Status 后，当有 OSD 从该存储集

合中移出时，Init_list 中的内容并不会发生改变，而仅仅是将 Status 中与该 OSD 对

应的元素的值置为 INVALID，然后根据该算法将该无效 OSD 中的对象迁移到其他

的 OSD 中，避免了大量的不必要的对象迁移。 

(a)新增存储集合
{A1,A2,A3,A4}

(b)在该存储集合内增加
A5和A6

(c)从该存储集合内移出
A1

(d)从该存储集合内移出
A3和A6

(e)在该存储集合内增加
A7和A8

存储集合变动

存储集合描述信息的变化过程

I=4; C=4
Status={VALID,VALID,VALID,VALID}

Init_list={A1, A2, A3, A4}
Current_list={A1, A2, A3, A4}

I=4; C=5
Status={VALID,VALID,VALID,VALID}

Init_list={A1, A2, A3, A4}
Current_list={A1, A2, A3, A4, A5}

I=4; C=6
Status={VALID,VALID,VALID,VALID}

Init_list={A1, A2, A3, A4}
Current_list={A1, A2, A3, A4,A5, A6}

I=4; C=5
Status={VALID,VALID,VALID,VALID}

Init_list={A6, A2, A3, A4}
Current_list={A6, A2, A3, A4,A5}

I=4; C=4
Status={VALID,VALID,VALID,VALID}

Init_list={A6, A2, A5, A4}
Current_list={A6, A2, A5, A4}

I=4; C=3
Status={INVALID,VALID,VALID,VALID}

Init_list={A6, A2, A5, A4}
Current_list={A4,, A2, A5}

I=4; C=4
Status={VALID,VALID,VALID,VALID}

Init_list={A7, A2, A5, A4}
Current_list={A7, A2, A5, A4}

I=4; C=5
Status={VALID,VALID,VALID,VALID}

Init_list={A7, A2, A5, A4}
Current_list={A7, A2, A5, A4, A8}

(a)

(d)

(b)

(c)

(e)

 

图4.3 存储集合描述信息变化实例 

 图 4.3 中给出一个存储集合不断发生改变时存储集合描述信息变化过程的实例。

其中斜体部分信息是相对于上次的变化信息。 

 

算法 4.1 
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改进哈希算法 

1. 输入：o：对象标识符；Info：存储集合描述信息(I,C, Init_list, Current_list, status) 

2. 输出：对象 o 所在的 OSD 的地址 

3. 功能：返回存储集合中存放对象 o 的 OSD 的地址 

4. if C >= I then //如果C > I则说明在该存储集合中添加了一些新的OSD 

5.     T  C 

6.     while T > I do 

7.         k  o mod T 

8.         if k == T-1 then 

9.             host  Current_list.ADDR[k] 

10.             return host 

11.         else T  T -1 

12.         end if 

13.     end while 

14.     if T == I then 

15.         k  o mod T 

16.         host  Current_list.ADDR[k] 

17.         return host 

18.     end if 

19. end if 

20. if C < I then //一些OSD已经从该存储集合中移除 

21.     k  o mod I 

22.     if status[k]!= INVALID then 

23.         host  Init_list.ADDR[k] 

24.         return host 

25.     else 

26.         k  o mod C 

27.         host  Current_list.ADDR[k] 

28.         return host 

29.     end if 

30. end if 

 

改进哈希算法描述如算法 4.1 所示。从算法 4.1 中可以看出，当当前 OSD 总数

小于最初 OSD 总数时，计算开销是常数级，当当前 OSD 总数大于最初 OSD 总数

时，计算开销与当前 OSD 总数与最初 OSD 总数的差值呈线性关系，这一点在后面

的实验中得到了论证。 

图 4.4 给出了改进哈希算法运行的一个列子。假定该存储集合最初 OSD 总数为

4，一些对象存储在该存储集合中。在运行期间，有一个 OSD 从该存储集合中移出，
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后来有一个 OSD 加入到该存储集合中，最后又有一个 OSD 加入到该存储集合中。

该存储集合的存储集合描述信息和对象分布如图 4.4 所示，它们随该存储集合中

OSD 的变化在图中用斜体标识出。从例子中可以看出，当该存储集合中 OSD 总数

发生变化时，该算法导致迁移的对象数与最优迁移量近似相同。 

I = 4; C = 4
Status={VALID,VALID,VALID,VALID}
Init_list=  { A1, A2, A3, A4}
Current_list={A1,A2,A3,A4}
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I = 4; C = 4
Status={VALID,VALID,VALID,VALID}
Init_list=  { A1, A5, A3, A4}
Current_list={A1,A5,A3,A4}
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I = 4; C = 5
Status={VALID,VALID,VALID,VALID}
Init_list=  { A1, A5, A3, A4}
Current_list={A1,A5,A3,A4,A6}
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图4.4 采用改进哈希算法放置对象的一个例子 

这里对改进哈希算法对象分布的均匀性以及当存储集合规模发生改变时该算

法迁移的对象数进行评估。设映射到该存储集合中的对象数总共有 NUM=106 个，

设该存储集合最初包含有 I = 32 个 OSD。假定从该存储集合中移出后面 6、5、4、

3、2、1 个 OSD 或添加 1、2、3、4、5、6 个 OSD 到该存储集合中，则该存储集合

当前包含的 OSD 总数 C =26、27、 28、29、30、31、33、34、35、36、37、38，

评估在这 12 种情况下每个 OSD 上分配的对象数与平均理论值的比，以及在这几种

情况中由于存储集合规模的变化为了维护算法一致性导致的对象总迁移数与迁移

理论值的比，其结果分别如图 4.5 和图 4.6 所示。 

当评估对象分布均匀性时，平均每个 OSD 上分布的对象数的平均理论值是

Averageoptimal = NUM/C； 

当评估由于存储集合规模改变导致的对象总迁移数 M 时，迁移理论值 Moptimal= 
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((C-I)/C)×NUM(当 C>I 时)或者 Moptimal= ((I-C)/I)×NUM(当 C<I 时)。 

 

图4.5 改进哈希算法在存储集合规模变化时的分布有效性(1为最优) 

 

图4.6 改进哈希算法在存储集合规模变化时的迁移有效性 

从图 4.5 和图 4.6 中可以看出，当存储集合中当前 OSD 总数小于最初 OSD 总

数时能保证每个 OSD 上分布的对象数与平均理论值相等，并且实际迁移对象数等

于迁移理论值；当存储集合中当前 OSD 总数大于最初 OSD 总数且差别不大时，每

个 OSD 上分布的对象数与平均理论值相差无几，对象总迁移数与迁移理论值相等，

随着当前 OSD 总数的逐渐增大，每个 OSD 上分布的对象数与平均理论值的差距以
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及对象总迁移数与迁移理论值的差距逐渐增大。在测试过程中，对迁移的对象进行

跟踪，迁移的对象是在要添加或删除的 OSD 与存储集合内其他剩余的 OSD 之间移

动，而不会有对象在不会发生改变的 OSD 之间移动，因此迁移的对象总数与均匀

分配时的迁移理论值相当。从上述实验中可以看出，在存储集合内当前 OSD 总数

小于最初 OSD 总数或与最初 OSD 总数差别不大时，改进哈希算法能在 OSD 之间

均匀分布对象同时涉及到的迁移对象数与迁移理论值相当，但当存储集合中当前

OSD 总数远大于最初 OSD 总数时，改进哈希算法使得 OSD 之间分配的对象数的差

距逐渐变大，需要迁移的对象总数与迁移理论值的差距逐渐变大。 

下面给出改进哈希算法的计算时间开销。实验环境与上述实验一样，设该存储

集合最初包含有 I = 32 个 OSD，存储集合当前包含的 OSD 总数 C =26、27、 28、

29、30、31、32、33、34、35、36、37、38，评估在这 13 种情况下改进哈希算法

的计算时间开销，其结果如图 4.7 所示。图中的耦合线是根据最小当前 OSD 总数、

最初 OSD 总数、最大当前 OSD 总数以及它们的定位时间以及算法的理论分析画出

的算法的理论变化情况。从结果中可以发现，该算法的计算时间开销与耦合线近似

重合，即当存储集合内的当前 OSD 总数小于或等于最初 OSD 总数时，其计算时间

与存储集合内 OSD 配置不发生改变时近似一样；当当前 OSD 总数大于最初 OSD

总数时，其计算时间开销随当前 OSD 总数与最初 OSD 总数的差值线性变化，即

O(C-I)；实验结果与理论情况一致。从结果中可以看出，改进哈希算法的计算时间

开销非常小，是纳秒级，在后面的实验中可以看出，改进哈希算法的计算时间开销

与 straw bucket、一致性哈希或者 Bloom Filter 定位时间开销相比可忽略不计。 

从改进哈希算法的实验结果中可以看出，改进哈希算法在当存储集合内 OSD

数目添加较少或 OSD 数目减少时有非常好的性能，当存储集合内 OSD 数目添加较

多时其性能在逐渐变差。当该存储集合是指存储系统的子集群时，由于子集群内的

OSD 总数不会增量较大(成批增加的 OSD 被作为新的子集群加入到存储系统中)，

子集群充分利用了改进哈希算法的性能优势。 
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图4.7 改进哈希算法对每个对象的计算时间(最初OSD总数为32) 

4.4 基于组的区分定位策略 

提出一种灵活可扩展的区分对象放置策略——基于组的区分定位策略

(Group-based differentiated location, G-Diffloc)。本节首先需要概括性介绍 G-Diffloc

和 Diffloc 中需要使用到的一些分布式算法或方案，然后给出基于组的区分定位策略

的详细描述。 

4.4.1 Bloom Filter 

Bloom Filter 是一种有损数据表示方案，在 1970 年由 Bloom 提出[46]，用于快速

判断某个元素是否属于特定的集合 S。Bloom Filter 最初为集合 S 初始化一个对应的 

集合S:

{S1,S2,„Si„,}

{N1,N2,„Nj„,}

H1(x)

Hk(x)

„

H2(x)

„

0

1

0

0

0

1

1

1

1

1

0

位串向量V

 

图4.8  Bloom Filter工作过程 
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位串向量 V，当某个元素属于该集合时，则将该元素的关键字通过 k 个哈希函数

{H1(x)，H2(x)，„，Hk(x)}映射到属于该位串向量 V 的 k 个位的值置为 1。当判断

一个元素是否属于该集合 S 时，检查该元素的关键字通过上述的 k 个哈希函数映射

到的属于位串向量 V 的 k 个位的值是否均为 1，若不是，则该元素不属于集合 S，

若是则认为该元素属于集合 S。Bloom Filter 工作过程如图 4.8 所示。 

Bloom Filter 方案不存在错误否定的误判(对于属于集合的元素 Sx，不会出现认

为其不属于该集合的误判)，存在错误肯定的误判 (对于不属于集合的某个元素 Nx，

可能会出现认为其属于该集合的误判)。错误肯定的误判概率与位串向量的长度、哈

希函数的个数以及该集合中元素个数相关。 

设与该集合对应的位串向量长度为 m，该集合包含元素个数为 n，哈希函数个

数为 k，则位串向量中任一位为 1 的概率为： 

/1
 = 1- (1- )kn kn mp e

m

  

则元素的错误肯定误判概率为： 

kF p  

通过求导可得出当 k=(ln2)× (m/n)时错误肯定误判概率 F 的值最小为

(0.6185)m/n。 

使用 Bloom Filter，当增加一个元素到集合或者查找一个元素是否属于该集合，

其计算开销是 O(k)，即常数级时间复杂度。存储空间开销为 O(m)，其中 m 为该位

串向量长度，并且其中平均为每个元素保存 m/n 个位。由于该方案具有常数级查找

时间并且存储空间开销小，因此被广泛应用到各种计算机领域。 

4.4.2 一致性哈希算法 

一致性哈希算法[88]在存储系统的 OSD 之间均匀分配对象，当有 OSD 加入或从

存储集合中移除时，仅需迁移少量的对象来维护该算法的一致性。它的基本思想是：

将对象和存储集合包含的 OSD 都映射到一维区间[0,1)内，然后计算对象和 OSD 之

间的距离，将对象存放到与其具有最小距离的 OSD 上。当存储集合中有 OSD 加入

或移除时，与该新加入或要移出 OSD 是最近邻居的(在[0,1)区间内用 OSD 之间的间

距度量)OSD 上的部分对象将发生迁移，对象迁移仅仅发生在两个 OSD 之间。为了

确保每个 OSD 有相似长度的管辖范围，需要将每个 OSD 映射到[0,1)上的 KlogP 个

点，P 为存储集合中 OSD 总数，这时对象分布均匀性的偏差由可调因子 K 控制。

该算法的两个缺点是：当存储集合中 OSD 配置差别很大时，不能有效利用配置好
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的 OSD；对象的迁移发生在两个 OSD 之间，迁移期间这两个 OSD 可能会成为系统

访问瓶颈。 

上述的一致性哈希算法是单维的，Hong Tang 提出采用高维一致性哈希算法

(High-Dimension Consistent Hashing，HDCH)[87]来存放存储系统中的小对象。它将

距离关系建立在高维空间上。基本思想是：将对象和存储集合包含的 OSD 都映射

为 n 位整数，然后将对象存储在与其有最近汉明(hamming)距离的 OSD 上。如果一

个对象与多个 OSD 有相同的汉明距离，则将该对象存储在与其有最小异或结果的

OSD上。HDCH相比传统一致性哈希算法的优点是其能更均匀的在存储集合的OSD

之间分布对象。HDCH 和传统一致性哈希算法的计算开销随存储集合中 OSD 总数

线性增长。图 4.9 给出当存储集合中 OSD 总数为 3，n 为 4 时决定一个对象所存储

的 OSD 的例子。 

对象
10080

哈希
1 1 0 0

不同OSD的映射值

异或

1 1 0 1

0 1 0 0

1 0 0 1

0 0 0 1

1 0 0 0

0 1 0 1

1

汉明距离

1

2

对象存放在
1101代表的

OSD上

图 4.9  HDCH 决定对象所在的 OSD，其中 n=4 

4.4.3 Straw Bucket 算法 

CRUSH[86]中提出了四种不同的原子性对象放置策略，其中包括了 straw bucket

算法。Straw bucket 算法允许存储集合内所有 OSD 根据它们的存储能力来决定对象

被存储到哪个 OSD 中，类似于比较绳子的长短，长的绳子获胜。其算法描述如下： 

C(r, x) = maxi(f(wi)hash(x, r, i)) 

其中 x 表示对象标识符，r 表示对象副本号，i 表示存储集合内 OSD 的标识符

(ID)，Wi 表示 ID 为 i 的 OSD 的存储能力。 

采用该算法，有更强存储能力的 OSD 有可能存储更多的对象。它的计算开销

随存储集合内 OSD 总数线性增长。该算法能将对象按照 OSD 的存储能力来分布，

并且当存储集合内 OSD 总数发生变化时能迁移近似最优的对象数。当存储规模较

小，且要求在存储规模变化时迁移尽可能少的对象时，采用该算法比较合适。在后
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面提出的基于组的区分定位策略中，由于子集群总数较少，且子集群数变化并不频

繁，而且要在子集群数变化时在子集群之间迁移尽可能少的对象，采用该算法完成

对象到子集群的映射。 

4.4.4 基于组的区分定位策略详细描述 

在大规模存储系统中，存储系统的存储配置并不是固定不变的，通常会根据存

储系统的需求，适时的加入若干新的 OSD 或淘汰若干旧的 OSD，同批加入或淘汰

的 OSD 通常硬件配置相同，不同批次加入或淘汰的 OSD 的硬件配置通常不同(如近

期加入的 OSD 通常比以前加入的 OSD 的硬件配置要好，反映为 OSD 权重不同)。

根据 OSD 的不同批次及配置将其组织成子集群，并将这种信息反映为存储系统中

的设备层次描述信息，其描述如图 4.10 所述。 

Subcluster_ID: 1

……

Subcluster_ID: S

……

Subcluster_ID：                i

Each_OSD_Weight：     SWi

Total_weight:                   Wi

Initial NUM：                   Ii

Current NUM：                Ci

Init_list:               {ADDR0,...,ADDR(Ii-1)}

Current_list：     {ADDR0,...,ADDR(Ci-1)}

Status:                         {S0,...,S(Ii-1)}

……

……

 

图4.10  存储系统中的设备层次描述信息 

其 中 “ Subcluster_ID ” 指 出 该 子 集 群 在 存 储 系 统 中 的 标 识 符 ；

“Each_OSD_Weight”指出该子集群内每个 OSD 的权重(用来说明其存储能力)；

“Total_weight”指出该子集群所有 OSD 的总权重；“Initial num”指出当该子集群

加入到存储系统中时该子集群的最初 OSD 总数，“Init _list”对应该子集群的最初

OSD 地址信息列表；“Current num”指出该子集群包括的当前 OSD 总数(相比才加

入时，可能有 OSD 已经从该子集群中移出或后期加入该子集群)，“Current _list”对

应该子集群当前OSD地址信息列表；Status用来说明该子集群内 Init_list中每个OSD

的状态。从描述中可以发现，存储系统中的设备层次描述信息中的大部分信息来源
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于改进哈希算法中的存储集合描述信息。 

在将对象映射到子集群的过程中，采用分布式算法直接定位，避免采用启发式

方法导致的大量的设备监控开销和记录对象映射的内存开销和每次定位对象的查

找开销。 

当将对象映射到特定的子集群后，在子集群内部，根据该对象是大对象或者小

对象再分别采用启发式方法和分布式算法定位。因为分配到每个子集群内的对象总

数相比系统总对象数已经少了很多，并且大对象比小对象少很多，而且大对象占用

了大量的存储空间，大对象的迁移会消耗大量的网络带宽，因此采用启发式方法来

为大对象选择负载较轻的OSD来存放，减少由于采用分布式算法在该子集群内OSD

总数发生变化时引起的大对象的迁移；子集群内的小对象采用分布式算法来定位，

避免了采用启发式方法记录该对象的映射导致的大量的内存开销和定位查找开销。 

 

算法 4.2 

选择 OSD 存储对象算法 

1. 输入：o：对象标识符；Info：存储系统中的设备层次描述信息 

2. 输出：对象 o 所在的 OSD 地址 

3. 功能：返回存放对象 o 的 OSD 地址 

4. Subcluster  j  A1(o, Info)  //定位对象o所在的子集群j 

5. if o.size < threshold then  //小对象 

6.     host  A2 (o, Infoj )  //小对象采用分布式算法A2定位 

7.     return host 

8. else                   //大对象 

9.     host  light_load(Infoj )  //从子集群j内选择一个轻负载OSD存储对象o 

10.     //更新Bloom Filter Array表明对象o存储在子集群j中地址为host的OSD上 

11.     addToBloomfilter(o, host, Infoj ) 

12.     return host 

13. end if 

 

 

G-Diffloc 中选择 OSD 存储对象的过程描述如算法 4.2 所示。 

(1). 首先根据存储系统中的设备层次描述信息采用分布式算法 A1 将对象映射到

确定的子集群中； 

(2). 在该确定的子集群内： 

(a) 如果该对象为小对象，则采用分布式算法 A2 来确定该对象在该子集群
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的哪个 OSD 上； 

(b) 如果该对象为大对象，则在该子集群内选择负载较轻的 OSD 来存放该

对象，并更新 Bloom Filter Array 中与该 OSD 对应的相应位置。 

 

G-Diffloc 中查找对象所在 OSD 的过程描述如算法 4.3 所示。 

(1). 首先根据存储系统中的设备层次描述信息采用分布式算法 A1 确定对象存储

的子集群 j； 

(2). 在该子集群 j 内： 

(a) 如果该对象为小对象，则采用分布式算法 A2 来确定该对象在该子集群

的哪个 OSD 上； 

(b) 如果该对象为大对象，则将对象查询请求随机路由到该子集群内的某个

OSD 上，在该 OSD 中查询 Bloom Filter Array 以确定该大对象在该子集

群内的哪个 OSD 中。 

 

算法 4.3 

查找对象所在 OSD 算法 

1. 输入：o：对象标识符；Info：存储系统中的设备层次描述信息 

2. 输出：对象 o 所在的 OSD 地址 

3. 功能：返回存放对象 o 的 OSD 地址 

4. Subcluster  j  A1(o, Info)  //定位对象o所在的子集群j 

5. if o.size < threshold then  //小对象 

6.     host  A2 (o, Infoj )  //小对象采用分布式算法A2定位 

7.     return host 

8. else                   //大对象 

9.     host  lookup_Bloomfilter(o,Infoj ) //查询Bloom Filter Array得知存储o的OSD 

10.     return host 

11. end if 

 

下面分别给出每个阶段采用算法或方法的详细说明。 

 对象到子集群的映射算法 

大规模存储系统中，一般是根据存储系统需求一次性的加入若干个新的 OSD

或一次性的淘汰掉一批旧 OSD。对象放置策略除了需要能够按照子集群的存储能力

来分配对象外，还应能在系统的子集群数量发生变化时为了维护算法的一致性，在

子集群之间迁移的对象数近似最优。Straw bucket 算法满足该特点，因此采用 straw 
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bucket 算法来完成对象到子集群的映射。 

采用 straw bucket 算法来将对象映射到子集群的公式表示为： 

Subcluster(x) = maxi(f(Wi)×hash(x, i)) 

其中 i 是子集群的标识符，x 是对象标识符，Wi 是该子集群 i 的总权重。它以

对象标识符 x 和子集群标识符 i 为输入计算哈希值，将对象分配到哈希值与子集群

权重函数乘积最大的子集群中。 

Straw bucket 算法能够在子集群间按子集群权重(即存储能力)均匀分配对象，并

能在子集群数量发生改变时迁移最少量的对象，其计算速度随存储系统包含的子集

群总数线性增长。由于存储系统中子集群的数量远比 OSD 总数小很多，且子集群

规模的增长也比较缓慢，因此在对子集群的选择中用该算法很有效。 

 子集群内的放置 

在子集群内对不同类型的对象采用不同的放置策略，对大对象采用启发式方法

从子集群中选取负载较轻的 OSD 放置，并采用 Bloom Filter Array 来记录该大对象

在子集群内 OSD 的位置，避免采用分布式算法在子集群内 OSD 总数变化时为维护

算法一致性导致的大对象迁移浪费大量的网络带宽。由于子集群内部 OSD 总数可

能发生变化，采用改进哈希算法来分布和定位小对象，避免采用启发式方法导致的

大量的内存开销，改进的哈希算法的计算开销相比 Diffloc[87]中采用的一致性哈希算

法可忽略不计。 

a) 子集群内小对象的映射 

在 Diffloc 中，小对象的映射采用了一致性哈希算法。一致性哈希算法能在 OSD

之间均匀分配对象，在存储规模发生改变时迁移最少量的对象，但其计算开销随

OSD 总数呈线性增长。 

在 G-Diffloc 中，子集群内部 OSD 的配置相同，子集群内 OSD 总数的增量变

化不会太大(OSD 失效是经常发生事件，新的 OSD 很少被单独加入到已经存在的子

集群中)。简单哈希算法虽能在 OSD 之间均匀分布对象，但当子集群内 OSD 总数发

生改变时，简单哈希算法会招致大量的对象迁移。针对子集群内 OSD 规模的变化

规律，采用改进哈希算法来处理小对象在子集群内的映射。改进哈希算法既能继承

简单哈希算法的计算开销小和均匀分配对象的优点，又能保证在子集群内 OSD 总

数增量不大的情况下有近似最优的对象迁移。改进哈希算法描述及性能论证见 4.3

节。 

b) 子集群内大对象的映射 

在子集群内，采用 Bloom Filter Array 来跟踪大对象存储的 OSD。每个子集群

中有一个“主 OSD”来周期性统计该子集群内所有 OSD 的存储空间使用信息，在
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剔除一些剩余空间小于均值的 OSD 后，以与剩余 OSD 的剩余空间成正比的概率选

择 OSD 来存放对象。假定选择了 ID 为 i 的 OSD 来存放该对象，Bloom Filter Array

将以对象标识符为输入通过 k 个哈希函数映射到位串向量 V[i] 中的 k 个位的值置

为 1；进行对象查询时，以对象标识符为输入计算这 k 个哈希函数，判断位串向量

V[j]的相对应的这 k 个比特位是否都为 1，如果都为 1，则认为该对象被存储在 ID

为 j 的 OSD 上，否则认为该对象没有在 ID 为 j 的 OSD 上。Bloom Filter 的描述见

4.4.1 节。 

在每个 OSD 中，跟踪属于该 OSD 本地存储的大对象的 Bloom Filter(BF)叫做

Master BF(MBF)，它的副本 Slave BF(SBF)也同时存储在与该 OSD 同属于一个子集

群的其他 OSD 上。在子集群内的每个 OSD 中采用一个 Bloom Filter Array(由该 OSD

的 MBF 和该子集群内的其他的所有 OSD 的 SBF 组成，简称 BFA)来跟踪属于该子

集群的大对象所在的 OSD 的位置。大对象的定位请求能在定位到确定的子集群 i

后，在该子集群 i 内随机选择一个 OSD 在其上根据 BFA 来执行成员查询。其示意

图如图 4.11 所示，在图中根据 BFA 来确定对象 10060 存储在哪个 OSD 上，根据

BFA 中每个 BF 可得知，该对象仅可能被存储在 ID 为 j-1 的 OSD 上(因只有 ID 为

j-1 的 OSD 的 BF 中相应的哈希函数映射的位置中每位为 1)。 
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图4.11  在子集群内根据BFA来查找对象所在的OSD 

假定系统中总共包含 N 个 OSD，设每个子集群内包含的 OSD 个数为 Nsub，则

系统包含的总子集群数为 S = (N/Nsub)。设 MG-S 是 G-Diffloc 中每个 OSD 的 MBF 消

耗的空间开销，MS 是 Diffloc 中每个 OSD 的 MBF 消耗的空间开销，MG-Diffloc是在

G-Diffloc 中所有 OSD 上所有 BFA 消耗的总空间开销，MDiffloc 是在 Diffloc 中所有

OSD 上所有 BFA 消耗的总空间开销，G-Diffloc 与 Diffloc 中由 BFA 消耗的总空间

开销之比为α。则： 
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MDiffloc= (MS×N) × N； 

MG-Diffloc=(( MG-S×Nsub) × Nsub) ×S= MG-S×Nsub ×N 

假定在任意一个 OSD 的 MBF 中，每个对象占用位数为 x，对象数在存储系统

中的所有 OSD 上均匀分配，设系统总共有 y 个对象，则 MS=(y/N) ×x；MG-S=((y/S)/ 

Nsub) ×x=(y/N) ×x=MS。则有： 

α=( MG-Diffloc/MDiffloc)= Nsub/N 

在 Diffloc 中，每个 OSD 上的 BFA 维护了系统中所有 OSD 的 BF 的全局图。

G-Diffloc 中，子集群内的每个 OSD 上仅仅需要维护该子集群内的 OSD 相应的 BF，

大大减少了维护这些 BF 的内存和带宽要求。 

在 ID 为 j 的 OSD 中，设其 MBF 消耗的空间开销的总位数为 mj，该 OSD 上存

储了 n 个对象，采用 k 个哈希函数，设 pj 为其 BF 中某位为 1 的概率，则 1-pj为该

位为 0 的概率。假设哈希函数取值服从均匀分布，则 pj 为
[112]： 

/1
 = 1- (1- ) jkn mkn

j

j

p e
m


  

则误判一个对象属于该 OSD 的概率为 fj= pj
k 

通过求导可得出当 k=(ln2) ×(mj/n)时误判率 fj 的值最小为(0.6185)mj/n。 

当查找一个对象时，BFA中的任意一个 BF的误判都会导致在BFA 中多次命中，

从而导致查找失效，需要继续在子集群内的每个 OSD 上查找。对象的正确查找概

率是 BFA 中的所有 BF 都没有误判的概率，即： 

在 G-Diffloc 中，系统中对象的正确查找率 RG-Diffloc
BFA能被表示为： 

sub submj/n

G-Diffloc  = (1- )  = (1 - (0.6185) )
N NBFA

jR f  

在 MDiffloc 中，系统中对象的正确查找率 RDiffloc
BFA能被表示为： 

mj/n

Diffloc  = (1- )  = (1 - (0.6185) )BFA N N

jR f  

由上面两个公式可看出，当 mj/n 比值一定时，在 G-Diffloc 中子集群内的正确

查找率随子集群的规模的变大而减少，在 Diffloc 中，由于 N>Nsub 因此其正确查找

率远小于 G-Diffloc 中的对象的正确查找率，因此 G-Diffloc 相比 Diffloc 节省了在

OSD 之间广播查找的网络查找开销。 

从以上分析中可以看出，G-Diffloc 相比 Diffloc 既减少了内存开销和网络带宽

要求，又大大提高了正确查找率。 

真实测试环境中 G-Diffloc 和 Diffloc 的内存消耗与正确查找率的对比见 4.5.1

节。 
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 注意事项 

当子集群内 OSD 个数发生变化时会导致该子集群的总权重发生轻微变化，由

于按照 straw bucket 算法，对象到子集群的映射与每个子集群的总权重相关，需要

在子集群之间移动一些对象来达到负载均衡，更改后与更改前的负载差别并不大，

但是导致了迁移开销。因此在 G-Diffloc 中，当子集群的总权重变化在一定范围内

时，仍按其原来的总权重进行映射。 

4.5 基于组的区分定位策略性能评估 

G-Diffloc 的设计旨在能在存储系统的 OSD 之间有效的负载均衡，能够快速的

定位对象，当系统规模发生变化时能尽可能少的迁移对象，同时具有对象分布的灵

活性和很好的扩展性。 

本节旨在论证 G-Diffloc 的有效性，下面来评估 G-Diffloc 的性能。改进哈希算

法的详细性能评估已在 4.3 节中给出，在该节中着重比较 G-Diffloc 和 Diffloc 的整

体性能比较，具体包括存储开销以及正确查找率的比较，在存储系统具有不同配置

时的定位性能(即计算开销)以及可扩展性的比较。 

由于没有现成可用的元数据快照和负载，故只能根据现有系统所收集的元数据

快照的分布特性来用人工合成的办法得到应用负载。合成负载中文件大小所依据的

分布特性是在 2001 年到 2004 年之间 4 年中从上万个文件系统中获取的元数据快照

中获得的[11][106]。由于文件到对象的映射与文件到对象映射策略的选择相关，不同

的选择可能使大对象总数与小对象总数之比发生变化。这里旨在对比 G-Diffloc 和

Diffloc 的性能，只需在这两种策略中有着相同应用负载即可，这里考虑简单情况：

文件到对象的映射方式是一个文件映射为一个对象。合成的应用负载中包含文件总

数有 1*105 个，涉及到的文件大小分布特性来源于元数据快照[11][106]。 

在该快照中，文件大小小于 512KB 的文件占了文件总数的 90%，这些文件占用

的总存储空间却只有所有文件所占存储空间的 20%，测试中我们采用 512KB 作为

区分大小对象的界限。 

4.5.1 存储开销与正确查找率 

由于对象到子集群的映射以及小对象的放置均采用分布式算法，分布式算法具

有确定性，只需用到存储系统中的设备层次描述信息，相对于大对象需要的 BFA，

其内存开销可忽略不计。由于小对象采用分布式算法来分布和定位，分布式算法的

确定性保证其正确查找率为 100%。因此本节主要评估大对象消耗的内存开销以及
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其采用 BFA 定位的正确查找率。 

前面已经从理论上对比分析了 G-Diffloc 和 Diffloc 中内存开销和正确查找率，

下面给出当存储系统包括 2048 个 OSD 时存储系统的内存开销和正确查找率，实验

结果分别如图 4.12 和图 4.13 所示，为了便于比较，将内存开销的值正规化到[0,1]

区间。具体实现中，将 BFA 的每个大对象占用的位数比(m/n)设为 16， 采用 k=(ln2) 

×(m/n)=11 个哈希函数，测试在不同子集群规模配置时两种放置策略的内存开销以

及正确查找率。X 轴为子集群内的 OSD 总数。由于 Diffloc 中没有子集群的概念，

其内存开销和正确查找率仅与系统 OSD 总数相关，而与子集群总数以及子集群内

OSD总数无关，图中它的测试结果仅仅是存储系统包含OSD总数为 2048时的结果。

从实验结果中可以看出，当存储系统包含的 OSD 总数一定时，每个子集群内的 OSD

总数越多(即系统中子集群数越少)需要的内存开销越大，它随子集群内的 OSD 数呈

线性增长，正确查找率也逐渐降低，当子集群内的 OSD 总数等于系统 OSD 总数时，

即系统子集群数为 1 时，G-Diffloc 的内存开销和正确查找率退化到与 Diffloc 一样。

从图 4.13 可以看出，在系统 OSD 总数为 2048 个、当子集群内的 OSD 数小于 64 时，

G-Diffloc 的正确查找率大于 90%；当子集群内包含的 OSD 数目较多时，正确查找

率较低，导致很多查找不能立即定位到正确的 OSD 上，而需要在子集群之间广播

或多播，导致大量的网络开销。从该实验中论证了 Diffloc 在大规模存储系统中定位

大对象的无效性，同时也说明为了维护定位的有效性和减少内存开销，G-Diffloc 系

统中子集群内包含的 OSD 数不要过多。 

 

图4.12  G-Diffloc和Diffloc的总内存消耗与每个子集群内OSD总数的关系 
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图4.13  G-Diffloc和Diffloc的正确查找率与每个子集群内OSD总数的关系 

4.5.2 计算开销与可扩展性 

下面给出在不同系统配置和子集群规模中，G-Diffloc 与 Diffloc 在定位大、小

对象的平均时间(即计算开销)比较，为了便于比较，将其值正规化到[0,1]区间。 

下面主要从两个方面比较 G-Diffloc 和 Diffloc 的定位性能。首先在系统包含

OSD 总数固定的情况下，给出随子集群内 OSD 总数的不同 G-Diffloc 和 Diffloc 的

性能比较；其次假定系统规模不断扩展，最初系统中包含 OSD 总数为 32，每次一

次性增加 32 个 OSD 到该系统中(在 G-Diffloc 中，则认为每次扩充的 32 个 OSD 属

于一个新的子集群)，总共增加了 63 次，最终系统中包含 OSD 总数为 2048 的情况

下，分析在系统规模逐渐扩大情况下 G-Diffloc 和 Diffloc 的性能比较，分析了这两

种策略的可扩展性。 

 系统包含 OSD 总数固定 

设存储系统中包含 2048 个 OSD，在图 4.14 中给出 G-Diffloc 的大、小对象计

算开销随子集群内包含 OSD 数目不同的变化情况，Diffloc 中大、小对象的计算开

销仅仅与存储系统中 OSD 总数相关，图中它的测试结果仅仅是 OSD 总数为 2048

时的结果。从实验结果中可以看出，G-Diffloc 中的小对象的计算开销总是小于

Diffloc 中的计算开销；在绝大多数情况下，G-Diffloc 中的大对象的计算开销小于

Diffloc 中的计算开销，当每个子集群内包含的 OSD 数目非常少即存储系统中子集

群数目非常多时(如每个子集群中仅仅包含 1 或 2 个 OSD 时)，G-Diffloc 中的大对象

的计算开销超过了 Diffloc 中的计算开销，这是因为当子集群中包含的 OSD 数非常

少时，系统中包含的子集群数非常多，导致大对象定位到子集群的计算开销很大，

G-Diffloc 在子集群内的 BFA 中的查找开销虽小于 Diffloc 的 BFA 的开销，但
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G-Diffloc 中大对象的总计算开销超过了 Diffloc。G-Diffloc 中，小对象的计算开销

随子集群内的 OSD 数的增加而减少，大对象的计算开销开始随子集群内的 OSD 数

的增加而减少，后来又继续增加，这是因为当子集群内 OSD 数很少时，系统包含

的子集群数就很大，straw bucket 算法的计算开销较大；当子集群内 OSD 数很大时，

虽然 straw bucket 算法的计算开销变小，但 BFA 的查找开销变大，因此当在子集群

内包含 OSD 数比较适中时，G-Diffloc 中大对象的定位有更优的性能。 

 

图4.14 当存储系统包含OSD总数固定(2048)时G-Diffloc和Diffloc的性能比较 

 

 系统规模逐渐扩大 

下面给出系统规模逐渐增大时，G-Diffloc 和 Diffloc 的性能比较。设最初系统

中包含 OSD 总数为 32，假定每次一次性增加 32 个 OSD 到该系统中(在 G-Diffloc

中，则认为每次扩充的 32 个 OSD 属于一个新的子集群)，总共增加了 63 次，最终

系统中 OSD 总数为 2048 个，给出 G-Diffloc 和 Diffloc 在系统规模逐渐变大的情况

下性能比较，分析了两种策略的可扩展性，其结果如图 4.15 所示。从结果中可以看

出，G-Diffloc 定位大、小对象的性能始终优于 Diffloc 的性能。Diffloc 中定位小对

象采用一致性哈希算法，其计算开销随系统中 OSD 总数线性增长，在 G-Diffloc 中

定位小对象先采用 straw bucket 算法定位其所在的子集群、再在子集群内采用改进

哈希算法定位所在 OSD，straw bucket 算法计算开销随系统包含的子集群数线性增

长，改进哈希算法计算开销是常数级(并且是纳秒级)，因此 G-Diffloc 中小对象计算

开销随系统包含子集群数线性增长，因此其增量比率远小于 Diffloc 中小对象的增长

比率。Diffloc 中定位大对象采用 BFA，时间开销也随系统包含的 OSD 总数线性增
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长；在 G-Diffloc 中由于子集群内包含的 OSD 数目固定，子集群内的 BFA 定位开销

相对固定，大对象定位开销主要由 straw bucket 算法开销决定，因此其大对象的计

算开销也随系统包含的子集群数线性增长，其增量比率也小于 Diffloc 中大对象的增

长比率。从实验结果中可以看出，G-Diffloc 算法的可扩展性要远好于 Diffloc。 

 

图4.15 当系统规模逐渐扩展时G-Diffloc和Diffloc的性能比较 

从上述实验中可以发现在子集群内包含 OSD 数目非极端情况(如每个子集群内

只包含 1 或 2 个 OSD)下，G-Diffloc 定位大、小对象性能总是优于 Diffloc 的性能。

并且随着系统规模的扩展，G-Diffloc 的可扩展性要高于 Diffloc。 

4.6 本章小结 

针对存储系统不同规模提出两种不同的放置策略。 

静态放置策略用于在存储系统规模较小、OSD 总数固定的情况下利用遗传算法

根据文件的不同特性求解文件放置，将文件分割为一个或多个对象存放到不同的

OSD 上，在利用了 OSD 并行性带来的好处的同时也减少了不必要的文件分割引入

的系统开销，寻求系统开销与性能的近似最优解。通过实验结果表明，采用遗传算

法求解文件分布问题是行之有效的。 

在大规模存储系统中，OSD 数量成百上千，存储系统规模动态多变，文件访问

特性也灵活多变。基于存储系统规模的变化趋势以及大、小对象的不同特性，提出

一种动态放置策略——基于组的区分定位策略。首先根据 OSD 加入存储系统的不

同批次将其组织成子集群，先采用分布式算法 straw bucket 将对象映射到存储系统

的某个子集群中，再在子集群内部根据不同类型的对象采用不同的放置方法，对大

对象采用启发式方法从子集群中选取负载较轻的 OSD 放置，并采用 BF 来记录该大
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对象在子集群内 OSD 的位置，对小对象采用改进哈希算法来放置。改进哈希算法

是基于子集群内 OSD 规模的变化规律提出的一种新的分布式算法，它既能继承简

单哈希算法的计算开销小和均匀分配对象的优点，又能保证在子集群内 OSD 总数

增量不大的情况下有近似最优的对象迁移。最后评估了基于组的区分定位策略的性

能，从测试结果中论证了该放置策略的有效性。 

在本章中提出的动态放置策略没有考虑对对象副本的放置，这是因为实际上可

以通过考虑对象副本号的方式将对象的副本分别映射到不同的子集群中，从而解决

了对象副本的放置。 
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5 元数据可靠性研究 

大多数存储系统通过采用备份 MDS 来提供失效接管元数据服务来避免单点失

效，每条元数据的不同副本被存储在不同的 MDS 上。在常见的存储系统中，通常

每条元数据至少拥有两个副本来保证元数据的可靠性。 

在对象存储系统中，充分利用富余的对象接口，提出名为 EAP[113](扩展属性页, 

Extending Attributes Page)的方案，通过增加用户对象文件信息属性页来提高元数据

可靠性。它不需要额外的硬件配置，且不排斥其他的提高存储系统元数据可靠性的

方法，它为提供更高的元数据可靠性提高了很好的补充。 

5.1 可靠性设计 

在对象存储系统中，存储空间管理的任务交由 OSD[94]负责，MDS 仅仅负责维

护存储系统的全局名字空间，存储文件的描述信息以及空间组织信息(文件到用户对

象的映射信息)。 

5.1.1 访问流程 

对象存储系统主要由 MDS、OSD 和客户端组成。应用程序要访问的文件被分

割为一个或多个用户对象，对象标识符由 MDS 在该用户对象被创建时根据该用户

对象所属文件的全局标识符生成并分配给该用户对象(用户对象的 128 位对象标识

符的高 112 位是文件的全局标识符，后 16 位根据用户对象在该文件内的创建顺序

由小到大生成)，在 OSD 中用来标识用户对象。OSD 中存储用户对象数据以及其相

关的属性。 

MDS 维护的元数据包括：目录转换元数据、文件元数据、文件到对象的映射

元数据，对象到 OSD 的映射元数据(若是采用静态放置策略，则 MDS 中维护有该

元数据；若采用的是动态放置策略，用户对象所在的 OSD 通过分布式算法或在存

储系统子集群的 OSD 中查找 BFA 得到，MDS 中不需存储该元数据；在下面的讨论

中若不包含该元数据，则相应的 OSD_IP 字段为空即可)。当客户端需要访问文件时，

客户端最先与 MDS 交互来获取它要访问的文件包含的用户对象信息以及存放用户

对象的 OSD 信息。MDS 将文件操作转换为一个或多个用户对象操作，并通知客户

端该文件包括的用户对象的对象标识符(Object ID)以及这些用户对象所在 OSD 的

IP 地址(OSD_IP)，然后客户端与相应的 OSD 直接交互来完成后续的对象读写操作，
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访问文件的操作流程图如图 5.1 所示。 

应用程序
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图5.1  访问文件的操作顺序流程图 

文件到用户对象的映射过程由 MDS 来完成。在 OSD 中，用户对象仅仅由对象

ID 来标识，它并不知道与该用户对象相关的文件和目录信息，因此一旦 MDS 由于

软硬件或网络失效，存储系统就不能提供存储服务，即使此时所有的 OSD 和存储

在它们上面的用户对象数据都是完整无缺的。 

5.1.2 EAP 方案 

由于只有 MDS 知道文件和用户对象之间的映射信息，MDS 是至关重要的，它

容易成为单点失效，因此需要寻求一种方法来提供高可靠的元数据服务。大部分存

储系统通过提供失效接管元数据服务来消除单点失效，它能够提高存储系统的可靠

性。在对象存储系统中可利用用户对象属性来进一步提高元数据的可靠性。 

在 EAP 方案中，为每个用户对象增添了一个用户对象文件信息属性页（OFAP），

它定义了与用户对象相关的基本的文件和目录信息属性。EAP 方案是对当前的 OSD

规范的扩充。 
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表 5.1  用户对象文件信息属性页 

属性号 长度 

(bytes) 

属性 

0h 40 页标识 

1h 2 分片标识符 

2h 2 对象数 

3h 2 文件到对象的映射策略 

4h 8 第一个对象 ID 

5h 4 第一个 OSD IP 

„ „ „ 

(2+2×n)h 8 第 n 个对象 ID 

(3+2×n)h 4 第 n 个 OSD IP 

(4+2×n)h 14 文件父目录的目录标识符 

(5+2×n)h 2 文件名长度 

(6+2×n)h 可变的 文件名 

(7+2×n)h 到 FFFFFFFh  保留 

 

OFAP 中定义的属性如表 5.1 所示，并被描述如下。 

1. 分片标识符字段指出该用户对象属于文件的哪一个分片。例如，假定文件

/root/1.avi 被顺序分割映射为三个用户对象：O1, O2, O3，他们被分别存储

在 OSD1, OSD2 和 OSD3 上。因此用户对象 O2 的 OFAP 的分片标识符应

该是 2（因为 O2 属于该文件的第二个分片）。 

2. 对象数字段指定该文件被映像为多少个用户对象。对于上述例子，对象数

为 3。 

3. 文件到对象的映射策略指定文件如何被映射为用户对象。由此才能根据该

属性将相关的用户对象重构为文件。对于以上的例子，文件到对象的映射

策略为顺序分割模式。 

4. 第一个对象 ID字段指明该用户对象所属文件的第一个用户对象的对象标识

符。对于以上的例子，O2 的 OFAP 的第一个对象 ID 是用户对象 O1 的对

象 ID。 

5. 第一个 OSD IP 字段用来说明该用户对象所属文件的第一个用户对象所在

的 OSD 的 IP 地址信息。在上述例子中，O2 的 OFAP 的第一个 OSD IP 是

OSD1 的 IP 地址。 
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6. 文件父目录的目录标识符字段用来指出该文件父目录的全局标识符。例如

假定该字段值为 6，该文件的全路径名为/root/1.avi，则由此可知目录/root

的全局标识符为 6。 

7. 文件名长度字段用来指出文件名字段所占的字节数。例如全路径名

/root/1.avi 的文件名长度为 5。 

8. 文件名字段描述了该用户对象所属文件的名字。对于以上的例子，用户对

象 O2 的 OFAP 的文件名为 1.avi。该字段的长度可变，由前面的文件名长

度字段指定长度，这是因为不同的文件名的长度不同，如果文件名字段长

度固定则会浪费存储空间。 

 

表 5.1 给出了 OFAP 的必要字段，用户也能根据需要定义一些选择字段。例如，

在支持多种文件类型(如支持符号链接文件)的存储系统中可以定义文件类型字段。

这样，一个链接文件的全路径名或者文件名可以被存储在其用户对象数据中，该用

户对象的 OFAP 的文件类型为符号链接。 

当存储系统的 MDS 失效后，文件元数据、文件到对象的映射元数据，和对象

到 OSD 的映射元数据能够通过 OFAP 被访问或重建，提高了存储系统的元数据的

可靠性。重构名字空间的过程比较复杂，在重构期间可以采用只读操作来确保名字

空间的强一致性。 

有人可能认为 EAP 方案的同步开销和存储开销比较大，而事实并非如此。维

护扩展属性页需要的同步开销比较小，这是因为仅仅当该用户对象所属的文件有新

的用户对象被创建或存在的用户对象被删除时，该用户对象的 OFAP 才需要通过设

置属性命令被修改，而在实际系统中绝大多数的对象操作是读写操作。每个用户对

象新增的 OFAP 占用的存储空间相比该对象的数据和当前 SNIA OSD 规范[94]中已经

定义的属性页来说是非常小的。 

5.2 马尔可夫可靠性模型分析 

由于单台机器的平均无故障时间（Mean Time To Failure, MTTF）和平均修复时

间（Mean Time To Repair, MTTR）服从指数分布，因此可以采用连续时间马尔可夫

链来分析存储系统元数据的可靠性。 

存储系统的平均元数据无故障时间(Mean Time To Metadata Loss, MTTML)能采

用不同的方法来计算和分析。在下面的分析中，仅仅采用 MDS 来提供元数据服务

的方法简称为多 MDS 互备方法，元数据副本从 MDS 中获取。一旦存储某个文件的

元数据副本的这些 MDS 均失效，该文件的用户对象就不能被访问到，即使在 OSD
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中保存的该文件的用户对象完整无缺。采用 EAP 方案的方法简称为 EAP 方法，在

这种环境中，即使所有的 MDS 均失效，系统仍能提供存储服务。 

5.2.1 多 MDS 互备方法的 Markov 模型 

通常存储系统采用 P (P2)个不同的 MDS 来存储元数据的 P 个副本以确保高可

靠的元数据服务。一个 MDS 作为元数据的主 MDS 来处理元数据的请求，同时其他

的 P-1 个 MDS 作为备份 MDS 来提供失效元数据服务接管并在主 MDS 失效时用做

恢复源。 

假定存储在 MDS 上的元数据副本的 MTTF 是 MTTF1，MTTR 是 MTTR1，存

储在 MDS 的元数据副本的失效率1 和恢复率1 分别为 1/ MTTF1 和 1/ MTTR1。 

当存储某个文件的所有元数据副本的 P 个 MDS 均失效时，即使该文件的所有

用户对象均完整无缺也不能被访问到。 

P  P-1 P-2
0

failure1

1 12

1P 1( 1)P 
1

 

图5.2 多MDS互备方法的Markov模型 

 

图 5.2 中的多 MDS 互备方法的 Markov 模型有 P+1 个状态，P 是元数据副本总

数。最初的状态是 State P，这时有 P 个副本可用；State P-1 时有 P-1 个副本可用、

一个副本失效；State 1 时仅仅有一个副本可用；State 0 意味着所有副本均失效，MDS

不能再提供元数据服务。当有 MDS 失效或恢复时引起副本的失效或恢复，从而导

致状态之间相互转换。在 State P，P 个副本均有可能失效，因此从 State P 到 State P-1

的转换概率为 Pλ1；在 State P-1 时，从 State P-1 转换到 State P 的概率是1（由于

单个失效副本的恢复率是1），从 State P-1 转换到 State P-2 的概率是(P-1)1（由于

剩下的 P-1 个副本均有可能失效）；在 State 1 时，从 State 1 转换到 State 0 的概率是

1（由于只有剩下的 1 个副本可能失效）；State0 不能转换到 State 1（由于没有可用

的副本用做恢复源）。状态能被分为两类：正常服务状态集{P, P-1,„, 1}和失效服务

状态集{0}。正常服务状态集能提供正常的元数据服务，失效服务状态集不能提供

元数据服务。 

假定 State P, State P-1,„, State 0 的概率分别是 PP(t), PP-1(t), „and P0(t)，多 MDS

互备方法的平均元数据无故障时间 MTTML1 能根据正常服务状态集的状态的概率

计算得到，如公式 5.1 所示。 
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1 1
0

( ( ) ( ) ( ))P PP t P t P t dt


                                (5.1) 

通过求解如下公式 5.2 中的差分方程[114][115]能够得到 PP(t), PP-1(t), „和 P0(t)的值。 

' ' '

1 0 1 0 1[ ( ), ( ),..., ( )] [ ( ), ( ),..., ( )]P P P PP t P t P t P t P t P t  Q                  (5.2) 

其中矩阵 Q1 的值可以从图 5.2 中得到。 

 

矩阵 Q1 中的元素 qij (0i, jP)描述如下。 
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      （ ）

0          （ ）

            (5.3) 

当值 P 已知时，通过带入等式 5.3 和状态的初始值 PP(0)=1, PP-1(0)=„=P0(0)=0

能求解出差分方程 5.2。最后由公式 5.1 计算出 MTTML1。 

5.2.2 EAP 方法的 Markov 模型 

当一个文件被映射成Q个用户对象时，假定对该文件提供了P个元数据副本（由

P 个 MDS 提供）和 Q 个 OFAP（由 Q 个 OSD 提供）。当所有的 P 个 MDS 均失效时，

只要存储该文件的用户对象的 Q 个 OSD 仍能被访问，则该文件仍然能被访问到。 

假定存储在 MDS 上的元数据副本的失效率和恢复率分别为1 和1，存储在

OSD 上的 OFAP 的失效率和恢复率分别为2 和2。 

图 5.3 中的 EAP 方法的 Markov 模型有(P+1) ×(Q+1)个状态，每个状态由<x, y> 

(0x P, 0y Q)来描述，其中 x代表仍有 x个元数据副本可用，y表示仍有 y个OFAP

可用。最初的状态是 State <P, Q>，这时所有的元数据副本和所有的 OFAP 均可用；

State <0, 0>表示所有的元数据副本和 OFAP 均不可用。当有 MDS 或者 OSD 失效或

恢复时引起元数据副本或OFAP的失效或恢复，从而导致状态之间相互转换。在State 

<x, y>中，从 State <x, y>转换到 State <x-1, y>的概率为 x1（由于剩下的 x 个元数据

副本均有可能失效）；从 State <x, y>转换到 State <x, y-1>的概率为 y2（由于剩下的

y 个 OFAP 均有可能失效）；从 State <x, y>转换到 State <x+1, y>的概率为(P-x)1（由

于失效的 P-x 个元数据副本均有可能恢复）；从 State <x, y>转换到 State <x, y+1>的

概率为(Q-y)2（由于失效的 Q-y 个 OFAP 均有可能恢复）。由于没有可用的副本或

OFAP 用做恢复源，State <0, 0>不能转换到任何其他状态。 
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图5.3 EAP方法的Markov模型 

采用同样的方法，能计算出 EAP 方法的平均元数据无故障时间 MTTML2。 

5.3 可靠性分析 

由于表达的复杂性和空间的限制，表 5.2 中仅仅给出了 P 和 Q 比较小时的

MTTML1 和 MTTML2 的一些结果。 

 

 

 

 

表 5.2(a)  多 MDS 互备方法的 MTTML1 
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表 5.2(b)  EAP 方法的 MTTML2 
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相对于多 MDS 互备方法，EAP 方法 Markov 模型中的状态转换更复杂一些。实

际上，能够看出多 MDS 互备方法 Markov 模型是 EAP 方法 Markov 模型中当 Q 等

于 0 的特例。 

采用 Markov 模型中计算出的不同方法的 MTTML，能对他们的结果进行比较，

如图 5.4 所示。在每种配置中，MTTR1=MTTR2=4 小时，MTTML 的结果随

MTTF1=MTTF2=MTTF 变化。从图中可以看出，EAP 方法的 MTTML 远远大于多

MDS 互备方法的 MTTML，并随着 Q 值得增加而增加(当 P 固定时)。 

由图 5.4(a)可以看出，在多 MDS 互备方法中当仅仅只有一个元数据副本时

MTTML 的值较小，当有多个元数据副本或者采用 EAP 方案时 MTTML 的值会大大

增加。 

在实际系统中，虽然 MTTML 能随着 P 和 Q 的增大而增加，但是当元数据副

本数或 OFAP 数增大时，维护元数据一致性的开销也需要增加，因此 P 和 Q 的值不

应太大。从图 5.4(a)和 5.4(b)能看出，当 P=2、Q=1 或 P=1、Q=2 时 MTTML 已经能

够满足需求。 

根据以上的分析，当某个文件被映射到 n (n2)个用户对象时，OFAP 仅仅被包

含在该文件的前两个对象中。 
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(a)单 MDS                     (b) 两个 MDS 

图 5.4 不同配置中 MTTML 随 MTTF 的变化曲线(MTTR1=MTTR2=4 小时) 

在图 5.4(a)和 5.4(b)中，假定了 MTTR1 和 MTTR2 相等。而实际上，MTTR2比

MTTR1 短，这是由于元数据被集中存放在 MDS 中，而 OFAP 被分散存放在不同的

OSD 中，因此在 EAP 方案中有更多的恢复源和恢复目标来加速元数据恢复的过程。

图 5.5 给出了在不同方法中 MTTML 随 MTTR2/MTTR1 的变化情况，这里假定

MTTR1=4 小时，MTTF1=MTTF2=5×104 小时。从图 5.5 中也可以看出，当 MTTR1

等于 MTTR2 时，在多 MDS 互备方法中 P=2 时的 MTTML 与在 EAP 方法中 P=1、

Q=1 时的 MTTML 相等；当 MTTR2 小于 MTTR1 时，EAP 方法的 MTTML 通常要

比多 MDS 互备方法的 MTTML 大。 

 

图 5.5 不同配置中 MTTML 随 MTTR2/MTTR1 的变化曲线( MTTR1=4 小时) 

由于 EAP 方法使用了更少的 MDS(即更少的硬件需求) 得到了与多 MDS 互备

方法相似的 MTTML 性能，因此 EAP 方法更有优势一些。 

在一般情况下，为了提高用户对象的可靠性，存储系统中的用户对象副本数通

常不会少于 2，此时如果采用 EAP 方案的话，元数据可靠性也能得到相应的提高。
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若不采用 EAP 方案，元数据的可靠性仅仅依赖于元数据所在的 MDS 的个数，在这

种情况下，虽然用户对象副本数增加，但是元数据可靠性并没有从中获益。 

5.4 本章小结 

本章提出采用 EAP 方法来提高元数据可靠性，它不需要额外的硬件配置，而

充分利用了对象存储系统的对象接口，通过增加用户对象文件信息属性页来提高元

数据可靠性。在 EAP 方法中，当 MDS 失效时，用户对象文件信息属性页临时提供

元数据服务接管，大大提高了存储系统元数据的可靠性。 

本章中，分别为采用 MDS 以及采用 EAP 方法来提高文件元数据的可靠性建立

了Markov模型进行分析。从这两种不同方法的MTTML的比较中可以发现采用EAP

方法的存储系统元数据可靠性要好于多 MDS 互备方法的元数据可靠性。 

总之，通过增加用户对象文件信息属性页，存储系统元数据的可靠性能够大大

提高。同时，EAP 方案并不排斥其他的提高存储系统元数据可靠性的方法，它为提

供更高的元数据可靠性提供了很好的补充。 
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6 全文总结 

对象存储系统（Object Based Storage System, OBSS）是一种具有高性能、高可

扩展性、跨平台以及安全数据共享的存储体系结构，它采用了一种全新的接口——

对象接口，有效综合了块接口与文件接口二者的优点，并能提供比其他任何一种接

口更为丰富的语义。对象接口访问的基本单位是对象，对象除了包含用户数据外，

还包含能描述对象特征的属性，其中对象的属性可使 OBSS 更好地组织数据和提供

服务，使得系统的灵活性和可管理性得以提高。 

文件系统主要由两大部分组成：用户组件部分和存储管理组件部分。在 OBSS

中，存储管理组件部分由对象存储设备(Object-based Storage Device, OSD)负责管理，

元数据服务器(MetaData Server, MDS)主要对 OBSS 的用户组件部分进行管理，MDS

的负担已经大大减轻，但随着系统规模的扩大， MDS 仍会成为系统访问瓶颈，需

要研究高性能、可扩展的元数据管理方法。在 OBSS 中，数据放置策略负责将文件

映射为对象，并为新创建的对象选择合适的 OSD 存放，客户端访问对象时，需要

快速定位到对象所在的 OSD，数据放置策略对系统访问性能有关键性的影响，需要

根据系统的规模选择合适的数据放置策略。数据放置策略引入的文件到对象的映射

元数据由 MDS 集中管理；对象到 OSD 的映射元数据根据采用的数据放置策略的不

同，可能由 MDS 集中维护或者分布存放在 OSD 上的映射表构成，也有可能通过分

布式算法直接计算获得。MDS 中的元数据记录了文件和目录信息与对象之间的关

系，元数据的丢失将导致数据无法访问，因此 MDS 中的元数据的可靠性维护至关

重要。本文的工作主要围绕 OBSS 中元数据管理展开，取得研究成果如下： 

1. 提出一种分布式元数据管理方案，提供高性能和可扩展的元数据访问。 

MHS（Mimic Hierarchical directory Structure）方案采用四种方法和技术来提供

高性能和可扩展的元数据服务，分别是：仿层次目录结构，目录转换元数据，针对

不同类型元数据的不同访问特性提供不同的在 MDS 集群中灵活分布元数据的方

法，以及高效的元数据存储方式。在深入分析传统文件系统中与用户组件部分相关

的元数据组成结构的基础上，结合数据库能提供高处理事务吞吐量的特点，提出一

种改进的元数据存储和管理方法，提高访问速度；在系统中不再用持久存储(如磁盘)

来存储记录文件名到索引节点号映射关系的目录数据，而是采用一种间接的方案来

模拟层次目录结构，避免层次目录结构自身成为热点，从而提供高性能、可扩展的

元数据访问；引入目录转换元数据来避免子树分割方案中的目录遍历和哈希方案中

的重命名目录导致的大量元数据迁移，提高元数据总体访问性能；针对每种元数据
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自身的访问特性，采用不同的分割方法将其分布在 MDS 集群中，方便系统规模扩

展，如对目录转换元数据按照记录关键字的字典序分割，对文件元数据采用元数据

查找表来分割。在实验中采用详细的 micro-benchmark 评估 MHS 方案在不同操作中

的元数据访问性能，并将其与 LH 方案进行性能比较，论证了 MHS 方案的有效性；

然后给出了 MHS 方案在不同 MDS 集群规模下的元数据性能，论证了 MHS 方案的

可扩展性。 

2. 提出一种应用于 MDS 集群的负载均衡算法，在 MDS 之间均衡负载。 

为了在 MDS 集群中提供高性能、可扩展的元数据服务，需要在 MDS 之间均衡

负载。提出一种以文件元数据请求的响应时间为衡量标准、应用于 MDS 集群的负

载均衡算法。该算法首先从映射算法上实现 MDS 集群的静态负载均衡。由于元数

据访问负载随时间动态变化，元数据在 MDS 集群中的静态分配可能会导致某一时

刻某个 MDS 成为系统元数据访问性能的瓶颈，此时引入动态负载均衡，将负载重

的 MDS 上的部分文件元数据转移到负载轻的 MDS 上。试验结果表明，在文件元数

据访问频率差别较大的情况下，启动动态负载均衡算法能很大程度地减少 MDS 集

群中的 MDS 的响应时间的差别，大大减少系统的响应时间方差。 

3. 针对不同的应用环境提出合适的数据放置策略。 

针对系统规模较小、OSD 总数固定的应用环境，提出一种利用遗传算法根据文

件的不同特性求解数据放置的策略，寻求系统性能的近似最优解。 

针对系统规模较大且 OSD 总数可能发生变化的应用环境，提出 G-Diffloc（基

于组的区分定位策略）。由于系统中数量众多的小对象占据少量存储空间、数量较

少的大对象占据大量存储空间，小对象更适合采用分布式算法、大对象更适合采用

启发式方法来放置。基于系统规模的变化趋势，G-Diffloc 首先根据 OSD 加入系统

的不同时期将每个 OSD 划分到不同的存储子集群，先采用分布式算法将对象映射

到系统的某个子集群中，再在子集群内部根据不同类型的对象采用不同的映射方

法，对新创建的大对象采用启发式方法来选择负载较轻的 OSD 存放，对小对象采

用改进哈希算法来直接计算出其所在的 OSD，兼顾了对象分布的灵活性和系统可扩

展性。在实验中，将 G-Diffloc 与 Diffloc 的整体性能进行比较，具体包括存储开销

以及正确查找率的比较，各种不同系统配置（OSD 总数固定而子集群数变化，或子

集群内 OSD 总数固定而系统规模不断扩展）时的定位性能（即计算开销）以及可

扩展性的比较，实验结果论证了 G-Diffloc 的有效性，表明其具有很好的性能和可

扩展性。 

改进哈希算法是基于子集群内 OSD 规模的变化规律提出的一种新的分布式算

法。实验表明，改进哈希算法继承了简单哈希算法的计算开销小和均匀分配对象的
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优点。改进哈希算法在当存储集合内 OSD 数目添加较少或 OSD 数目减少时有非常

好的性能，它能以近似最优的对象迁移开销有效支持子集群内的 OSD 规模的变化。 

4. 提出一种采用扩展属性页来提高元数据可靠性的方法，它利用 OBSS 富有表

达力的对象接口来提高系统元数据可靠性。 

在 OBSS 中，对象采用 128 位的对象标识符标识，它不了解与其相关的文件或

目录信息，一旦 MDS 失效，系统就不能提供存储服务，即使此时所有的 OSD 和存

储在它们上面的对象都是完整无缺的。MDS 中的元数据的可靠性的维护至关重要。

利用 OBSS 富有表达力的对象接口设计采用扩展属性页来提高元数据可靠性的方法

能够充分利用对象存储的优势来保障元数据的高可靠性。采用 Markov 模型对其可

靠性进行分析，实验结果表明该方法能大大提高存储系统元数据的可靠性。该方法

不需要额外的硬件配置，且不排斥其他的提高存储系统元数据可靠性的方法，为提

供更高的元数据可靠性提供了一种补充方案。 

本文对 OBSS 中元数据管理进行相关研究，结合本人的研究工作进展，今后的

研究工作将在以下几个方面进行： 

1． 元数据预取技术 

在 OBSS 中，当访问某个文件时，客户端须先访问 MDS 获取文件元数据，再

从相应的 OSD 读写文件数据。对于小文件来说，获取文件元数据的时间和获取文

件数据的时间在同一数量级，使得用户访问延迟加倍。由于文件访问具有一定的相

关性，可以在访问某个文件元数据的时候将与其关联的一组文件元数据一起预取到

客户端缓存，这样既减少了客户端与 MDS 之间的频繁通信，减轻了 MDS 的负载，

又减少了用户平均访问延迟。 

2． 文件元数据缓存一致性 

为提高文件元数据访问性能，客户端缓存有部分文件元数据，需要维护文件元

数据多副本之间的一致性，避免客户端访问到无效的文件元数据。 

3．元数据查询技术 

在大规模 OBSS 中，MDS 承担着面向 PB 级海量信息的查询任务。伴随着互联

网应用的蓬勃发展，MDS 所需完成的任务已不再是简单地获取文件元数据，而是

要实现面向多维属性元素的多种信息查询服务。在面向 PB 级海量信息的 OBSS 中，

元素通常是具有多维属性的，元素属性是多维的特点就必然要求 MDS 也要能够提

供面向多维属性的信息查询服务，而且这种信息查询服务应当是快速的、准确的和

个性化的，即能够根据用户个性化的查询请求提供相应的查询服务。 
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