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Kapitel 1EinleitungNoh vor 8 Jahren galten Parallelrehner auf der Basis von Standardprozes-soren (Cluster) als Exoten mit geringer Leistungsfähigkeit. Zur Lösung groÿerwissenshaftliher Probleme wurden teure Parallelrehner mit Spezialhardwarebenutzt. Diese Systeme waren, besonders auf Grund der von allen Prozessorenerreihbaren Peripherie (Speiher und Festplatten), aus Anwendersiht leihthandhabbar und stellten sih dem Programmierer als ein geshlossenes System(Single System Image, SSI) dar.Weil jedoh die Arbeitsplatzrehner einen groÿen Boom erlebten und daherauh mit groÿe Budgets an der Weiterentwiklung der verwendeten Komponen-ten gearbeitet wurde, hatten diese bald in ihrer Leistungsfähigkeit die Spezial-prozessoren überholt. Doh der eigentlihe Grund, warum sih Standardprozes-soren auh im Bereih der Hohleistungsrehner durhgesetzt haben, ist ihr -imVergleih zu den Spezialprozessoren- unshlagbares Preis/Leistungs-Verhältnisund gleihzeitig die Entwiklung von shnellen Netzwerken mit geringer Latenzund hohem Durhsatz, die eine e�ektive Zusammenarbeit der Einzelrehner er-möglihen.Dieser Trend zeigt sih auh deutlih in der seit 1993 halbjährlih ershei-nenden TOP500 Liste [56℄. In dieser Liste, die den Anspruh erhebt, die 500shnellsten Parallelrehner der Welt zu enthalten, tauhten Cluster erstmals imJahre 1998 auf. Von diesem Zeitpunkt an, stieg ihr Anteil an den 500 shnells-ten Rehnern stetig auf 72.20% (im November 2006), während die Anteile deranderen Arhitekturen abnahmen (Abbildung 1.1). Doh niht nur im Höhst-leistungsbereih sind Cluster sehr erfolgreih. Auf Grund der geringen Kostenund der relativ einfahen Erweiterbarkeit entstehen auh immer mehr kleineund mittlere Installationen, die nur aus einigen Dutzend Knoten bestehen.Trotz ihres Erfolgs haben Clustersysteme den groÿen Nahteil, dass sie sihdem Anwender, entsprehend ihrer Arhitektur, nur als eine Ansammlung vonEinzelrehnern darstellen, die über ein Netzwerk verbunden sind. Der Program-mierer muss zur Lösung seiner Rehenprobleme, diese auf die vorhandenenRehner aufteilen und mittels expliziter Kommunikationsanweisungen eine Zu-sammenarbeit herbeiführen. Denn obwohl in einem solhen Rehnerbündel einegroÿe Menge an Ressouren, insbesondere Haupt- und Festplattenspeiher, zurVerfügung stehen, sind diese niht von jedem Knoten aus erreihbar. Im Gegen-satz zu den eingangs erwähnten spezialisierten Parallelrehnern, bieten Cluster-systeme keine einheitlihe Verwaltung dieser Ressouren, ershweren dadurh11
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Abbildung 1.1: Top500 Superomputer: Arhitekturen [56℄ihre Programmierung und Administration und bleiben aus diesen Gründen un-ter ihrer potentiellen Leistungsfähigkeit.Ziel dieser Arbeit war die Weiterentwiklung des parallelen Dateisystems(Cluster�le) zu dem Cluster-Dateisystem CLF (Cluster Filesystem), welhesdurh Kooperation der einzelnen Knoten die Skalierbarkeit der Metadatenver-arbeitung verbessert, und darüber hinaus von jedem Knoten des Clusters eineneinheitlihen Zugri� auf die gespeiherten Daten ermögliht. Es soll niht nurvon parallelen Programmen genutzt werden, sondern vor allem auh von lo-kalen, ein-Prozessor-Programmen, die für den Betrieb eines einzelnen Knotennotwendig sind.1.1 Arhitektur von Cluster�leIn diesem Abshnitt wird zunähst die Arhitektur von Cluster�le vorgestellt,das der Ausgangspunkt für die Arbeiten an CLF war und ein typishes Beispielfür die Arhitektur eines parallelen Dateisystems ist.Cluster�le [44, 45℄ wurde als Dateisystem für parallele Programme entwor-fen und folgt der klassishen Arhitektur paralleler Dateisysteme, in der zwi-shen drei vershiedenen Rollen untershieden wird, welhe die einzelnen Kno-ten im Cluster einnehmen können: Metadatenmanager, Daten-Server und Kli-ent. Die Trennung zwishen Metadatenmanager und Daten-Server untersheidetdiesen Aufbau von den traditionellen Netzwerkdateisystemen, wie beispielsweiseNFS [70℄. Bei NFS gibt es nur einen einzigen Dienstgeber, der einen Teil seineslokalen Dateisystems an die angeshlossenen Klienten exportiert. Da Anfragen



SKALIERBARKEIT VON CLUSTER-DATEISYSTEMEN 13an das Dateisystem von einem Dienstgeber nur sequentiell verarbeitet werdenkönnen, kann er, besonders bei gleihzeitigem Zugri� von mehreren Klienten,zu einem Engpass werden. Diesem Problem treten parallele Dateisysteme durheine Aufteilung des Dienstes entgegen.UnterMetadaten versteht man im Allgemeinen Daten über Daten, bei Datei-systemen sind dies unter anderem die Verzeihnishierarhie und Informationenüber die in ihr gespeiherten Dateien. Anders ausgedrükt: Metadaten sind alleInformationen in einem Dateisystem mit Ausnahme des Inhalts der Dateien.Der Metadatenmanager ist somit ausshlieÿlih für die Verarbeitung dieser Ver-waltungsinformationen verantwortlih. Es ist wihtig, dass diese Daten in einemkonsistenten Zustand gehalten werden, da sonst die Integrität des Dateisys-tems gefährdet ist. Aus diesem Grund besitzt Cluster�le, wie auh die übrigenparallelen Dateisysteme, nur einen einzigen Metadatenmanager, der die an ihngestellten Anfragen naheinander bearbeitet.Der eigentlihe Inhalt der Dateien wird auf den Daten-Servern gespeihert,von denen es in einer Dateisystemkon�guration beliebig viele geben kann. DieDateien werden dazu in Blöke gleiher Gröÿe (übliherweise 64KB) aufgeteiltund reihum auf den Daten-Servern gespeihert. Der Index des ersten Daten-Servers wird variiert, um eine gleihmäÿige Lastverteilung und Speiherbelegungzu erreihen. Die Anfragen zum Shreiben oder Lesen von Datenblöken stellendie Klienten direkt an die Daten-Server.Darüber hinaus bietet Cluster�le auh die Möglihkeit Daten mittels ei-ner �exiblen Funktionde�nition (sogenannte PITFALLS ) fast beliebig auf dieDaten-Server zu verteilen [46, 47℄. Auf die �exible Daten-Verteilung wird hierniht weiter eingegangen, da sie hauptsählih bei parallele Anwendungen zumEinsatz kommt, während sih diese Arbeit auf den Einsatz des Dateisystems beiEin-Prozessor-Software konzentriert.Die dritte Rolle, die Knoten im Cluster bezüglih des Dateisystems einneh-men können, ist die des Klienten. Der Zugri� auf die Dateien erfolgt entwe-der über eine spezielle Bibliothek, die ähnlihe Funktionalität bietet wie dieDateisystem-Shnittstelle des Betriebssystems, mit dem Untershied, dass denFunktionen der Bibliothek der Prä�x �lf_� vorangestellt wird. In Anwendun-gen, die Cluster�le benutzen möhten, müssen Funktionsaufrufe wie beispiels-weise open() und read() durh die Cluster�le-Äquivalente lf_open() respek-tive lf_read() ersetzt werden. Auf Basis dieser Bibliothek kann auh über eineMPI-IO Shnittstelle auf Cluster�le zugegri�en werden. MPI-IO ist eine auf par-allele Anwendungen zugeshnittene Bibliothek, welhe MPI-Anwendungen dene�zienten Zugri� auf parallele Dateisysteme erlaubt. Sie bildet einen Teil desMPI2-Standards [34℄, einer Erweiterung von MPI1.1 [83℄.Transparent für den Benutzer muss die Cluster�le-Bibliothek beim Zugri�auf Dateien zunähst Kontakt mit dem Metadatenmanager aufnehmen, um fest-zustellen, ob die gewünshte Datei existiert und um die Verteilung der Datei aufden Daten-Servern zu erfragen. Im Anshluss werden die benötigten Daten di-rekt bei den involvierten Daten-Servern angefordert. Falls bei der Operationmehrere Daten-Server involviert sind, so werden diese gleihzeitig kontaktiert,um eine möglihst shnelle Bearbeitung der Anfrage zu ermöglihen.Abbildung 1.2 zeigt eine möglihe Kon�guration für einen Cluster mit 5 Kno-ten: Das Dateisystem wird von allen Knoten benutzt, wodurh alle die Klienten-Rolle annehmen. Die ersten drei Knoten spielen jedoh besondere Rollen. Kno-ten 1 ist Metadatenmanager und die Knoten 2 und 3 sind Daten-Server. Diese
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Metadaten− Daten−ServerDaten−ServerAbbildung 1.2: Beispiel für vershiedene Knotenrollen in CLFdrei Knoten müssen über eine lokale Festplatte verfügen, um die anfallendenDaten zu speihern, während die übrigen Knoten keine eigene Festplatte benö-tigen. Je nah Gröÿe des Clusters und der Ausstattung der einzelnen Knotenkönnen die Dienstgeber auh auf dedizierten Knoten ablaufen, welhe selber dasDateisystem niht benutzen, um eine höhere Leistung zu erreihen.Das Dateisystem ist vollständig in der ProgrammierspraheC auf der Benut-zerebene implementiert. Die Dienstgeber benutzen jeweils die lokalen Dateisys-teme auf ihren Knoten, um die anfallenden Daten zu speihern und verwendeneigene Cahing-Mehanismen zur Vermeidung von Systemaufrufen. Wie bereitserwähnt, handelt es sih bei der Klientensoftware um eine Bibliothek, welhedie Shnittstelle des Betriebssystems imitiert. Die Bibliothek wird an die Pro-gramme, die das Dateisystem benutzen, gebunden. Verwenden n Programmeauf einem Knoten Cluster�le, so werden n Instanzen des Klienten erzeugt. Sogesehen ist die Abbildung 1.2 ungenau, da es pro Knoten mehrere �Klienten�-Komponenten geben kann, oder für den Fall, dass kein Programm abläuft, dassCluster�le benutzt, auh gar keine.Die Kommunikation zwishen den einzelnen Komponenten wurde in Clus-ter�le direkt auf der Basis von TCP Sokets [30℄ implementiert. Auf Clusternwerden zur Kommunikation über das Hohgeshwindigkeitsnetzwerk spezielleBetriebssystemmodule verwendet, die es erlauben, TCP-Verbindungen statt derproprietären Shnittstellen zu verwenden. So ermögliht beispielsweise Sokets-GM [32℄ die Kommunikation über das Myrinet-Netzwerk mittels Sokets, beiIn�niband [42℄ ist durh das Sokets Diret Protool (SDP) [66℄ sogar die trans-parente Nutzung von Remote Diret Memory Aess (RDMA) bei der Benut-zung der Standard Unix Soket-Shnittstelle möglih.1.2 ZieleIn dieser Arbeit wurde das Ziel verfolgt ein Clusterdateisystem (CLF ) zu ent-wikeln, dessen Anwendungsbereih vor allem die niht-parallelen Program-me sind. Niht-parallele Programme benutzen in der Regel die Dateisystem-Shnittstelle des Betriebssystems, daher war es eine wihtige Voraussetzung, dasDateisystem unter Linux montierbar zu mahen. Dieses Ziel shränkt den Ent-wurfsspielraum bei der Entwiklung aufgrund der Rahmenbedingungen der zuerfüllenden Shnittstelle ein. Um die Anwendbarkeit von CLF in niht-parallelenProgrammen zu verbessern, sollte vor allem die Skalierbarkeit der Metadaten-verarbeitung verbessert werden. Die Arbeit wird dabei motiviert durh Shwä-



SKALIERBARKEIT VON CLUSTER-DATEISYSTEMEN 15hen in der Arhitektur der bisherigen parallelen Dateisysteme, wie sie im Ab-shnitt 1.1 vorgestellt wurde.Parallele Applikationen verwenden in einem Dateisystem normalerweise we-nige groÿe Dateien, die häu�g gleihzeitig von mehreren Rehenknoten gelesenund geshrieben werden [59, 76℄. Die bisherigen Arbeiten an Cluster�le konzen-trierten sih auf diesen Anwendungsbereih [44℄. Für die Verwendung in niht-parallelen Anwendungen muss das Dateisystem jedoh in der Lage sein, eineHierarhie von Tausenden von Dateien jegliher Gröÿe e�zient zu verwalten.Dadurh kann ein einzelner Metadatenmanager, wie er übliherweise von par-allelen Dateisystemen verwendet wird, shnell zu einem Engpass werden, derdie Leistungsfähigkeit beeinträhtigt. Der Grund dafür liegt in den häu�g not-wendigen Anfragen der Klienten: Klienten müssen bei nahezu jeder Operationdes Dateisystems den Metadatenmanager kontaktieren um aktuelle Informatio-nen zu erhalten oder eine Änderung vorzunehmen. Eine solhe Änderung istbeispielsweise das Anlegen eines Verzeihnisses oder der Zugri� auf eine Datei.Zunähst muss die Frage beantwortet werden, ob eine Aufteilung der Meta-daten und damit auh deren verteilte Verwaltung überhaupt möglih ist, ohnedie Rahmenbedingungen der Dateisystemshnittstelle des Betriebssystems zuverletzen. Der in dieser Arbeit vorgestellte Entwurf und die zugehörige Imple-mentierung belegen die folgende These:These 1: In einem Cluster-Dateisystem ist es möglih, die Verwaltung der Me-tadaten automatish auf mehrere Knoten zu verteilen und gleihzeitig dieShnittstelle des Linux-Betriebssystems zu erfüllen.Für die automatishe Verteilung der Metadaten ist es notwendig, die Verwaltunginnerhalb des Metadatenmanagers den neuen Anforderungen anzupassen undeine Datenstruktur zu entwerfen, die eine Verteilung zulässt. Weiterhin mussein Betriebssystemmodul für den Klienten entworfen werden, welhes es erlaubt,CLF wie jedes andere Dateisystem auf einem Knoten zu montieren. Damitkönnen Anwendungen niht nur mittels der Bibliothek, sondern auh über dieDateisystemshnittstelle des Betriebssystems auf CLF zugreifen [29, 30℄.Auh wenn die grundsätzlihe Mahbarkeit der Verteilung gezeigt wurde, istnoh o�en, ob die Verteilung auh die gewünshten Verbesserungen bei der Ska-lierbarkeit zeigt. Aufgrund vielfaher Abhängigkeiten zwishen den einzelnenObjekten eines Dateisystems, wird die Verteilung zu einem erhöhten Kommuni-kationsbedarf zwishen den Verwaltungsknoten führen. So betri�t beispielsweisedie Umbenennung einer Datei sowohl die Metadaten der betro�enen Datei, wieauh die Metadaten des Verzeihnisses in dem diese Datei abgelegt ist. Werdendie Metadaten beider Objekte von untershiedlihen Knoten verwaltet, müs-sen diese bei der Bearbeitung der entsprehenden Anfrage zusammen arbeiten.Diese Zusammenarbeit erfordert zusätzlihe Kommunikation, die eine erhöhteBelastung des Kommunikationsnetzwerks und eine erhöhte Bearbeitungszeit zurFolge haben kann.Diese Arbeit weist nah, dass sih trotz der beshriebenen Probleme bei derVerteilung der Metadaten, folgende These belegen lässt:These 2: Die Verteilung der Metadaten auf mehrere Cluster-Knoten steigertbei typishen ein-Prozessor-Anwendungen die Leistungsfähigkeit der Me-tadatenverwaltung im Vergleih zur Verwendung eines zentralen Metada-tenmanagers.



16 GUIDO MALPOHLUm diese These nahzuweisen wurde zunähst das Verhalten der ein-Prozessor-Anwendungen untersuht und anhand von Studien ein Benhmark entwikelt,der in der Lage ist, die Metadatenleistung eines Clusterdateisystems zu vermes-sen. Der Benhmark läuft gleihzeitig auf mehreren Klienten des Clusters abund ist somit in der Lage die Skalierbarkeit der Metadatenverarbeitung zu un-tersuhen, indem er die Anzahl der aktiven Klienten variiert und den erreihtenDurhsatz vergleiht.1.3 GliederungKapitel 2 gibt zunähst einen Überblik über Dateisysteme im Allgemeinen undverteilte Dateisysteme im Speziellen und stellt anshlieÿend die verwandten Ar-beiten aus dem Bereih der Cluster-Dateisysteme vor. Dabei steht insbesonderedie Metadatenverwaltung im Mittelpunkt der Betrahtung.In Kapitel 3 werden zunähst die Grundlagen dieser Arbeit gelegt. Dabeihandelt es sih um Linux-Dateisysteme, wobei besonderes Augenmerk auf dasLinux-Dateimodell und die VFS-Shnittstelle (Virtual Filesystem Swith), sowiedie Implementierung von Dateisystemen geworfen wird.Die im Rahmen dieser Arbeit entwikelte Netzwerkshnittstelle Paradis-Netwird in Kapitel 4 vorgestellt. Sie stellt eine wihtige Vorarbeit für die Implemen-tierung der komplexen Kommunikationsmuster dar, die bei der Zusammenarbeitmehrerer Knoten benötigt werden.Der Entwurf und die Implementierung von CLF werden in Kapitel 5 behan-delt. Dort werden die einzelnen Komponenten (Klient, Daten-Server, Metada-tenmanager und Metadaten-Surrogat), sowie deren Arhitektur und die verwen-deten Kommunikationprotokolle beshrieben.Die E�ektivität des Dateisystems wird in Kapitel 6 untersuht. Anhand vonBenhmarks werden untershiedlihe Kon�gurationen von CLF untereinanderund mit dem bekannten Dateisystem NFS verglihen.Ein abshlieÿendes Fazit und einen Ausblik bietet Kapitel 7.



Kapitel 2Verwandte ArbeitenIn diesem Kapitel wird zunähst einen Überblik über Dateisysteme und de-ren Aufgaben im Allgemeinen gegeben. Dabei werden lokale Dateisysteme undverteilte Dateisysteme, sowie deren besondere Eigenshaften und Anwendungs-gebiete betrahtet. Der letzte Abshnitt dieses Kapitels beshäftigt sih mit deneng verwandten Arbeiten zur Metadatenverwaltung bei Cluster-Dateisystemen.2.1 Aufgaben von DateisystemenMassenspeihergeräte wie Festplatten-, CD-ROM- und Diskettenlaufwerke be-sitzen eine Blokstruktur, das heiÿt aus Siht des Rehners lassen sih die Datennur als ganze Datenblöke lesen oder shreiben. Die Hardware der Speiherge-räte präsentiert sih als groÿer linearer Bereih bestehend aus nummeriertenBlöken. Dateisysteme verwalten diese Blöke und bieten gleihzeitig einen �e-xiblen und e�zienten Zugri� auf den Speiherplatz. Sie sind traditionell ein Teildes Betriebssystems (Abbildung 2.1) und vermitteln zwishen den Anwendungs-programmen und den Gerätetreibern.Der unterhalb des Dateisystems angeordnete Gerätetreiber dient zur An-steuerung des verwendeten Massenspeihergerätes und bietet nah oben eineeinfahe Shnittstelle, die das Gerät als zusammenhängenden, linearen Bereihdarstellt, der in Blöke gleiher Gröÿe aufgeteilt wird. Auf diese Blöke kann
Anwendung
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MassenspeichergerätAbbildung 2.1: Einordnung von Dateisystemen in die Systemarhitektur17



18 GUIDO MALPOHLüber die Shnittstelle des Gerätetreibers lesend und shreibend zugegri�en wer-den.Die Shnittstelle des Gerätetreibers ist o�ensihtlih niht dazu geeignet dieAnforderungen eines modernen Rehnersystems zu befriedigen. Die zusätzliheFunktionalitäten, die ein Dateisystem erbringt, werden in den folgenden Ab-shnitten beshrieben. Dazu gehören unter anderem die Dateiabstraktion (Ab-shnitt 2.1.1) und der Namensraum (Abshnitt 2.1.2).Neben der in Abbildung 2.1 vorgestellten Anordnung gibt es noh eine wih-tige Variante, bei der das Dateisystem niht Teil des Betriebssystems ist, son-dern als Benutzerebenenbibliothek zur Verfügung gestellt wird. Diese Variantewird dann verwendet, wenn ein Dateisystem für eine Spezialanwendung ent-worfen wird und die normierte Shnittstelle des Betriebssystems zu beshränktist um die besonderen Anforderungen der Anwendung zu erfüllen. Beispiele fürsolhe Dateisysteme sind beispielsweise das Google Dateisystem [36℄ und Clus-ter�le [44℄. Im weiteren Sinne kann auh jede Datenbank als Benutzerebenen-Dateisystem angesehen werden.Die Benutzerebenen-Dateisysteme besitzen den Vorteil, dass eine Anwen-dung die speziellen Möglihkeiten eines Dateisystems nutzen kann, wie beispiels-weise die beliebige Aufteilung von Daten auf Daten-Server bei Cluster�le oderdie reord append -Operation des Google-Dateisystems, die das atomare Anfü-gen von Datensätzen an eine Datei ermögliht. Ein Betriebssystem-Dateisystemkann so spezielle Funktionalität nur in sehr begrenztem Umfang anbieten. Aufder anderen Seite bietet es aber eine einheitlihe und normierte Shnittstelle(siehe zum Beispiel POSIX [21℄). Die einheitlihe Shnittstelle erlaubt es ei-nem Anwendungsprogramm �das Dateisystem� zu verwenden, ohne die spezielleDateisystemimplementierung zu kennen, welhe letztendlih die Funktionalitätbereitstellt.Auf diese Weise ist es möglih, dass ein Programm mit den vershiedenstenDateisystemen zusammen arbeiten kann, ohne neu übersetzt werden zu müssen.Im Gegensatz dazu muss eine Anwendung bei Verwendung von Benutzerebenen-Dateisystemen im Allgemeinen mit einer Bibliothek gebunden werden und aufdie Funktionen des Dateisystems hin angepasst werden. Dies stellt bei diesenAnwendungen jedoh normalerweise keine Einshränkung dar, weil sie so ent-worfen wurden, dass sie ohnehin nur mit dem speziellen Dateisystem zusammenarbeiten können und andere Programme keinen Zugri� auf das Dateisystembenötigen.Im Bereih der parallelen Dateisysteme gibt es Normierungsbestrebungenfür Shnittstellen in der Benutzerebene. So bietet MPI-IO [34℄ eine einheitliheShnittstelle für den Zugri� auf (parallele) Dateisysteme, die auh Benutzer-ebenen-Dateisysteme sein können. Sie ermögliht unter anderem die De�nitionvon Sihten auf eine Datei die jedem Prozess einer MPI-Anwendung die Aus-shnitte der Datei, für die sie zuständig sind, als linearen Bereih darstellen.Mit Hilfe von MPI-IO ist eine Entkopplung von Anwendung und Dateisystemmöglih, die mit der von Betriebssystem-Dateisystemen vergleihbar ist.Die Ein-Prozessor-Anwendungen, die im Mittelpunkt dieser Arbeit stehen,benutzen jedoh in der Regel Dateisysteme, die über die Shnittstelle des Be-triebssystems zugreifbar sind. Der Rest dieses Kapitel beshäftigt sih daherhauptsählih mit den Dateisystemen, die innerhalb des Betriebssystems im-plementiert sind, oder zumindest die Standardshnittstelle des Betriebssystemserfüllen. Die folgenden Abshnitte beshreiben das Modell von lokalen Dateisys-



SKALIERBARKEIT VON CLUSTER-DATEISYSTEMEN 19temen und die Tehnologie, die bei der Implementierung zum Einsatz kommt.(siehe auh [43℄)2.1.1 DateiabstraktionIn einem Dateisystem werden Daten vershiedener Benutzer (bzw. Prozesse)gespeihert, die inhaltlih groÿe Untershiede aufweisen. Daher wird der Spei-herplatz in logishe, inhaltlih zusammenhängende Einheiten aufgeteilt, dieDateien genannt werden. Eine Datei stellt eine linear adressierbare Folgen vonBytes dar, die durh das Dateisystem auf den zugrunde liegenden physikalishenSpeiher abgebildet werden. Dateien werden über einen Namen referenziert.Neben den in der Datei enthaltenen Daten speihert ein Dateisystem auhVerwaltungsinformationen, die so genannten Metadaten, die übliherweise ineinem separaten Bereih des Speihermediums abgelegt werden. Jede Datei be-sitzt eine Metadatenstruktur, in der ihre Attribute, wie Dateigröÿe, Erstellungs-,Änderungs- und Zugri�szeitpunkte, Besitzer und Zugri�srehte abgelegt sind.Zu diesen Attributen gehören auh die Informationen zum Speiherort des Da-teiinhalts. In traditionellen UNIX-Systemen wird diese Struktur Inode genannt.2.1.2 NamensraumDateisysteme verwalten ihre Dateien mit Hilfe eines Namensraums, der es er-mögliht Dateien zu eindeutig identi�zieren und zu verwalten. Jede Datei hateinen Namen, der als Zeihenkette de�niert wird. Die Dateinamen werden überspezielle Dateien (die so genannten Verzeihnisse) zu einer baumartigen Struk-tur verbunden. Verzeihnisse stellen Behälter für weitere Verzeihnisse oder nor-male Dateien dar und bilden dabei die inneren Knoten des Baumes. Der Pfadvon der Wurzel des Baumes bis zu einem Dateiknoten identi�ziert die Dateiinnerhalb des Namensraums eindeutig.In den frühen UNIX-Dateisystemen wurde der Inhalt der Verzeihnisse linearin einer Datei abgelegt. Daher war wie Dateisuhe eine sequentielle Operation,deren Aufwand mit der Gröÿe eines Verzeihnisses skalierte. Neuere Dateisyste-me verwenden B-Bäume zur Verwaltung der Verzeihnisse, um eine e�zientereSuhe zu ermöglihen. XFS [24℄ und JFS [5℄ verwenden einen B-Baum pro Ver-zeihnis, während ReiserFS [55℄ den gesamten Namensraum des Dateisystem ineinem einzigen B-Baum verwaltet.2.1.3 Abbildung auf das MediumIn den vershieden Dateisystemen kommen untershiedlihe Datenstrukturenbei der Abbildung von Dateiblöken auf Blöke des Datenspeihers zur Anwen-dung. In dem Dateisystem FAT [23℄, das in MS-DOS zum Einsatz gekommen ist,werden die Blöke einer Datei als eine verkettete Liste verwaltet. Der Nahteildieser Strukturierung ist, dass wahlfreie Zugri�e auf eine Datei niht e�zientdurhgeführt werden können, weil auf der Suhe nah einem Dateiblok die Listesequentiell durhlaufen werden muss.In den traditionellen UNIX-Dateisystemen [3℄ (zum Beispiel MINIX [82℄,EXT und EXT2 [16℄) werden daher die Blöke einer Datei in einer Baumstruk-tur verwaltet, deren Wurzel der Blok ist in dem die Inode-Informationen derDatei gespeihert werden. Innerhalb des Bloks gibt es vier Arten von Verweisen:



20 GUIDO MALPOHLdirekte, indirekte, doppelt-indirekte und dreifah-indirekte Verweise. Die Blökekurzer Dateien können über die direkten Verweise gefunden werden (bei EXT2werden 12 direkte Verweise gespeihert). Bei längeren Dateien wird, sobald kei-ne direkten Verweise mehr verfügbar sind, der indirekten Verweis verwendet.Er verweist auf einen Blok, der wiederum Verweise auf die eigentlihen Datei-blöke enthält. Sind alle indirekten Verweise ausgeshöpft, werden die Blökezunähst über doppelte und shlieÿlih über dreifah Indirektion lokalisiert. DerNahteil dieses Vorgehens ist, dass ein Zugri� auf einen bestimmten Blok einerlangen Datei mehrere Zugri�e auf das Medium zur Folge hat.Neuere Dateisysteme, wie beispielsweise JFS, ReiserFS und XFS verwendene�zientere Methoden. Dazu gehört die Verwendung von Extents, die eine zu-sammenhängende Folge von Blöken beshreiben und statt der Referenzierungeinzelner Blöke verwendet werden. Weiterhin werden die Extents und derenPosition innerhalb der Datei in B-Bäumen verwaltet. Auf der Suhe nah einemDateiblok wird der B-Baum durhsuht, bis der entsprehende Blok auf demMedium gefunden wurde. Aus E�zienzgründen werden die B-Bäume erst ab ei-ner gewissen Dateigröÿe verwendet, damit bei kleinen Dateien der Aufwand derBaumverwaltung vermieden werden kann. Weitere Optimierungen zielen daraufab, bei kleinen Dateien die Zahl der Zugri�e auf das Medium zu verringern:So können die Metadaten und Daten einer solhen Datei innerhalb des gleihenBloks gespeihert werden, oder sogar mehrere kurze Dateien innerhalb einesBloks abgelegt werden.2.1.4 SpeiherverwaltungDie Daten eines Dateisystems werden auf Blokgeräten gespeihert, daher ist dieVerwaltung der Information, ob ein bestimmter Blok bereits benutzt wird unddie Suhe nah freien Blöken eine wihtige Aufgabe eines Dateisystems. Dieo�ensihtlihe Lösung mit einem Bit-Feld, dessen Bits die Verwendung der ein-zelnen Blöke repräsentieren, wird von den traditionellen UNIX-Dateisystemenverwendet. Die Datenstruktur muss ebenfalls auf dem Medium gespeihert wer-den und der benötigte Platz wähst mit der Anzahl der zu verwaltenden Blöke.Der für das Bit-Feld verwendete Platz stellt zusammen mit dem linearen Auf-wand einer Suhe nah freien Blöken den gröÿten Nahteil dieser Datenstrukturdar.Moderne Dateisysteme verwenden wiederum eine Kombination aus Extentsund B-Bäumen um diesen Problemen zu begegnen. Der Vorteil von Extents liegteinerseits darin, dass sie weniger Platz auf dem Medium verbrauhen, wenn dasDateisystem niht zu stark fragmentiert ist und andererseits werden bei der Su-he nah freiem Speiher gleih mehrere, aufeinander folgende Blöke gefunden.Die Kombination aus B-Bäumen und Extents erlauben es eine bestimmte Zahlzusammenhängender Blöke zu �nden, wenn der B-Baum nah der Gröÿe derExtents indiziert ist. Andererseits erlaubt die Indizierung nah der Bloknummerdas Finden von nahe beieinander liegenden Blok-Gruppen, falls beispielsweiseeine Datei verlängert werden soll. Nimmt man an, dass das Medium eine Fest-platte ist, dann kann auf diese Weise die Zahl der Kopfbewegungen beim Leseneiner Datei vermindert werden.Das Dateisystem XFS [24℄ verwendet alle im letzten Abshnitt beshriebenenTehniken zur Speiherverwaltung.



SKALIERBARKEIT VON CLUSTER-DATEISYSTEMEN 212.1.5 CahesBeim Lesen aus einer Datei werden die Daten, unabhängig von der Länge derAnfrage blokweise angefordert, weil das zugrunde liegende Gerät dies erfordert(siehe auh Abbildung 2.1). Damit bei wiederholten Zugri�en auf den gleihenBlok dieser niht mehrfah vom Medium gelesen werden muss, wird er in ei-nem Cahe, einem vom Betriebssystem verwalteten speziellen Speiherbereihabgelegt. Der Cahe speihert niht nur den zuletzt gelesenen Blok, sonderneine feste Zahl an Blöken. Bei einer Anfrage wird zunähst geprüft, ob derangeforderte Blok bereits im Cahe liegt und gegebenenfalls von dort gelesen.Die Verwendung von Cahes verbessert die Geshwindigkeit von Zugri�enauf das Dateisystem, wenn die Anwendung eine zeitlihe Lokalität in ihren Zu-gri�en aufweist. Zeitlihe Lokalität bedeutet, dass ein Zugri� auf einen Blokes sehr wahrsheinlih maht, dass auf diesen Blok in naher Zukunft wiederzugegri�en wird. Untersuhungen haben gezeigt, dass die meisten Anwendun-gen diese Eigenshaft aufweisen [65, 77℄. Daher kommen Cahes in allen lokalenDateisystemen zum Einsatz und sind zumeist als Teil des Betriebssystems im-plementiert.2.1.6 Spekulatives LadenDas spekulative Laden (engl. prefething) dient, wie auh das Cahen, der Ver-meidung von synhronen Lesezugri�en auf das Medium und damit dem Ver-ringern der Zugri�szeiten auf das Dateisystem. Dazu werden Datenblöke, dievoraussihtlih in naher Zukunft benötigt werden, bereits vor dem eigentlihenZugri� auf diese, in den Cahe geladen. Die Tehnik setzt das Vorhandenseineines Cahes voraus und wird dadurh motiviert, dass trotz der Existenz einesCahes, das erstmalige Lesen eines Blokes dennoh einen Zugri� auf das Me-dium erfordert. Diese Zugri� ist um Gröÿenordnungen langsamer als das Lesenaus dem Cahe und verzögert daher die Leseoperation erheblih.Den möglihen Vorteilen stehen aber auh Nahteile gegenüber. Werden spe-kulativ Blöke in den Cahe geladen, die in der Folge niht verwendet werden,dann verdrängen diese mögliherweise Blöke, die kurz darauf wieder benötigtwerden. Damit würde das spekulative Laden die Leistung des Dateisystems ver-ringern.In der Literatur werden vershiedene Ansätze für das spekulative Laden be-shrieben:Sequentielles Vorauslesen stützt sih auf die Beobahtungen von Studien,die besagen, dass Zugri�e auf Dateien gröÿtenteils sequentiell sind. DieseArt von spekulativem Laden wird von den meisten aktuellen Dateisyste-men unterstützt, darüber hinaus wird sie auh von einigen Betriebssyste-men direkt unterstützt.Lernende Verfahren verwenden Aufzeihnungen vergangener Zugri�e auf be-stimmte Dateien und versuhen daraus zukünftige Zugri�smuster abzulei-ten. [50℄Anwendungsgesteuertes Vorausladen: Die Anwendung kann dem Datei-system über eine spezielle Shnittstelle Datei-spezi�she Hinweise für dasspekulative Laden geben. [15℄



22 GUIDO MALPOHLStatishe Analyse kann von einem Übersetzer dazu verwendet werden in ei-nem Programm Zugri�smuster zu erkennen und entsprehende Hinweisein das generierte Programm einzusetzen. Diese Tehnik automatisiert dasanwendungsgesteuerte Vorausladen. [57℄Spekulative Ausführung von Programmteilen kann zur Laufzeit des Pro-gramms dazu verwendet werden, zukünftige Zugri�e auf das Dateisystemvorauszusagen. Die spekulative Ausführung �ndet dann statt, wenn dasProgramm auf das Ergebnis einer Dateisystem-Anfrage warten muss. [18℄Mit Ausnahme des anwendungsgesteuerten Vorausladens sind die Verfahrenautomatish und erfordern keinen Eingri� der Programmierers. Das sequentielleVorauslesen und die lernenden Verfahren können auh nahträglih auf bereitsübersetzte Programme angewandt werden, während die übrigen Verfahren einenspeziellen Übersetzer benötigen.Nur das sequentielle Vorauslesen ist in aktuellen Dateisystemen (auh auf-grund der Unterstützung von Seiten der Betriebssysteme) zu �nden, die restli-hen Verfahren wurden bislang nur für Prototypen implementiert.2.1.7 Wiederherstellung nah FehlernDateisysteme müssen in der Lage sein nah einem Systemabsturz einen kon-sistenten Zustand erreihen zu können und normal weiter zu arbeiten. Diesist deshalb shwierig, weil Veränderungen an einem Dateisystem in der Regelmehrere Blöke betre�en, die bei einem Absturz zwishen zusammen hängen-den Shreiboperationen in einen inkonsistenten Zustand gelangen können. Wirdbeispielsweise eine Datei beshrieben, so müssen einerseits die Daten selber aufdas Medium geshrieben werden und andererseits die Verwaltungsinformatio-nen aktualisiert werden, die mit groÿer Wahrsheinlihkeit in untershiedlihenBlöken gespeihert werden.Das Problem wird einerseits durh das bereits in den vorhergegangen Ab-shnitten behandelte Cahing und andererseits durh die Umordnung der Shrei-bebefehle zur Verminderung von Kopfbewegungen bei Festplatten vershärft.Beide Tehniken dienen der Latenzverringerung bei Zugri�en auf das Medium.Sowohl das Cahing, wie auh die eventuelle Umordnung der Shreibbefehle kön-nen innerhalb des Dateisystems, in dem Blokgerätetreiber und in der Hardwaredes Gerätes selbst vorgenommen werden, wobei die oberen Shihten auf denOptimierungsgrad der unteren Shihten Ein�uss nehmen können. Doh auhdann wenn das Dateisystem die absolute Reihenfolge der Shreiboperationenfestlegt, kann es, wie im vorangegangen Abshnitt beshrieben, bei voneinanderabhängigen Shreiboperationen zu Inkonsistenzen kommen.Traditionelle Dateisysteme wie beispielsweise EXT2 [16℄ überprüfen bei derMontage des Dateisystems ob dieses zuvor ordnungsgemäÿ heruntergefahrenwurde. Ist dies niht der Fall wird die Konsistenz des gesamten Dateisystemsüberprüft indem alle Blöke durhlaufen, untersuht und gegebenfalls korrigiertwerden. Der Zeitaufwand ist abhängig von der Gröÿe des verwendeten Mediumsund kann bei aktuellen Festplatten 10 bis 60 Minuten in Anspruh nehmen.Während dieser Zeit ist das Dateisystem und damit in der Regel auh der Reh-ner niht verfügbar.Um diesem Problem zu begegnen wurden log-basierte Dateisysteme (engl.log-strutured �le systems, LFS [68℄) entwikelt. Die Grundidee besteht darin,



SKALIERBARKEIT VON CLUSTER-DATEISYSTEMEN 23dass bestehende Blöke niht übershieben, sondern in einer neuen Version andas Ende einer zirkulären Liste geshrieben werden, welhe von den Blökendes Mediums gebildet wird. Diese Liste wird Log genannt. In regelmäÿigen Ab-ständen shreibt das Dateisystem einen Kontrollpunkt (engl. Chekpoint) andas Ende des Logs um zu markieren, dass ein konsistenter Zustand erreihtwurde. Stürzt zu einem bestimmten Zeitpunkt der Rehner ab, kann das Datei-system trotz einer eventuell unterbrohenen Änderung an dem Dateisystem zudem letzten Kontrollpunkt zurükkehren und das Dateisystem damit von demletzten bekannten konsistenten Zustand aus weiter führen.Ein LFS erfordert eine sehr komplexe Freispeihersammlung (engl. garbageolletion), weil niht nur die Verwaltungsinformationen, sondern auh die Da-ten in dem Log abgelegt werden. Daher verwenden aktuelle Dateisysteme eineVariante dieses Ansatzes, bei dem nur die Metadaten in einem so genanntenJournal abgelegt werden. Durh den Einsatz von Journalen kann es zwar imFalle eines Systemabsturzes zu Inkonsistenzen bei den Dateiinhalten kommen,die Metadaten lassen sih jedoh in kurzer Zeit in einen konsistenten Zustandbringen, wodurh das Dateisystem shnell wieder einsatzbereit ist. Beispiele fürsolhe Dateisysteme sind JFS [5℄, ReiserFS [55℄ und XFS [24℄.2.2 Verteilte DateisystemeUnter verteilten Dateisystemen versteht man Dateisysteme, die eine Zusammen-arbeit von mehreren eigenständigen Komponenten über ein Netzwerk erfordern.Ziel eines verteilten Dateisystems ist es in der Regel, dass von mehreren Reh-nern auf das Dateisystem zugegri�en werden kann und es dem Benutzer wie einlokales Dateisystem ersheint.Verteilte Dateisysteme weisen groÿe Untershiede auf, die auf die verwende-ten Komponenten und die Entwurfsziele zurük zu führen sind. Die folgendenKriterien erlauben eine grobe Charakterisierung:Netzwerkverbindung: Die Netzwerkverbindung spielt eine wihtige Rolle fürdie Aufgabe, die das Dateisystem erfüllt. Handelt es sih um ein Hohge-shwindigkeitsnetzwerk mit hohem Durhsatz und geringer Latenz, wiesie beispielsweise in Clustern anzutre�en sind, kann das Dateisystem vonwissenshaftlihen Anwendungen verwendet werden, die groÿe Datenmen-gen verarbeiten und übliherweise parallel von mehreren Rehnern auf dasDateisystem zugreifen. Der hohe Durhsatz der Netzwerkverbindung kannvon dem Dateisystem an die Anwendung weitergegeben werden und diegeringe Latenz ermögliht eine enge Zusammenarbeit der einzelnen Kom-ponenten des Dateisystems.Auf der anderen Seite können mit Grid-Dateisysteme mehrere räumlihentfernte Rehenzentren verbunden werden, deren Ressouren ein gemein-sames Dateisystem bilden. In diesem Fall gibt es groÿe Variationen in derVerbindungsqualität: Während lokale Rehner die im letzten Abshnittbeshriebenen Hohgeshwindigkeitsnetzwerke nutzen können, weisen dieVerbindung zu entfernten Komponenten des Dateisystems einen geringe-ren Durhsatz und eine höhere Latenz auf. Auh ist die Siherheit der Da-ten bei einer verteilten Organisation shwerer zu garantieren als bei einem
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Netzwerk(b) NASAbbildung 2.2: CAS vs. NASin sih geshlossenen System. Diesen heterogenen Bedingungen müssenGrid-Dateisysteme Rehnung tragen.Mobile Rehner, PDAs (Personal Digital Assistant) und Mobiltelefonebringen noh einen weiteren Typ der Netzwerkverbindung ins Spiel. DieseGeräte besitzen keinen permanenten Netzwerkzugri� und können dahernur zeitweise auf die entfernten Komponenten eines verteilten Dateisys-tems zugreifen. Dennoh besteht die Notwendigkeit auh bei unterbrohe-ner Verbindung das Dateisystem weiter benutzen zu können.Anshluss der Festplatten: Die Festplatten sind entweder an einen Rehnerangeshlossen (engl. CAS, omputer-attahed storage, Abbildung 2.2(a))oder direkt an das Netzwerk (engl. NAS, network-attahed storage, Ab-bildung 2.2(b)). Im Fall von CAS hat nur ein einzelner Rehner direk-ten Zugri� auf die Festplatte und fungiert für die übrigen Rehner alsDienstgeber, wenn diese die Festplatte nutzen wollen. Die ist übliherwei-se bei verteilten Dateisystem der Fall. Wenn ein verteiltes DateisystemNAS verwendet, wird es auh gemeinsames Dateisystem (engl. shared �lesystem [60℄) genannt.Paralleler Zugri�: Eine weitere Sonderform der verteilten Dateisysteme bil-den die parallelen Dateisysteme. Diese Dateisysteme sind auf parallele wis-senshaftlihe Anwendungen spezialisiert und bieten mehreren Rehnerngleihzeitig Zugri� auf die Dateien oder sogar auf vershiedene Teile derselben Datei. Dies wird dadurh erreiht, dass die Dateien über mehrereFestplatten verteilt werden, die von untershiedlihen Dienstgebern ver-waltet werden (im Fall von CAS).Die folgenden Abshnitte betrahten vershiedene Aspekte der untershied-lihen Typen von verteilten Dateisystemen und geben einen Überblik über denStand der Tehnik.2.2.1 NamensraumÜbliherweise verwalten verteilte Dateisysteme, ähnlih wie lokale Dateisysteme,die Dateien in einem Baum. Auf eine Datei kann über einen Pfad zugegri�enwerden, wobei die Datei im Untershied zu lokalen Dateisystemen über mehrereentfernte Rehner verteilt sein kann.Ein verteiltes Dateisystem speihert eine Datei ortstransparent (engl. loati-on transparent), wenn der Benutzer anhand des Pfades niht erkennen kann, ob



SKALIERBARKEIT VON CLUSTER-DATEISYSTEMEN 25eine Datei lokal oder entfernt gespeihert ist. Das Dateisystem NFS [70℄ bietetbeispielsweise Ortstransparenz.Der Pfad einer Datei ist ortsunabhängig (engl. loation independene), wenndie Datei auf allen Rehnern, die das verteilte Dateisystem verwenden, unterdem gleihen Pfad zugreifbar ist. Aus Ortsunabhängigkeit folgt daher Ortstrans-parenz, aber niht umgekehrt. AFS [14, 41℄ ist ein Beispiel für ein Dateisystemdas Ortsunabhängigkeit bietet.2.2.2 Arhitekturen und SkalierbarkeitNFS [70℄ gilt als eines der ersten verteilten Dateisysteme. Mit seiner Dienstneh-mer-Dienstgeber-Arhitektur (engl. lient-server arhiteture) war es beispiel-haft für die erste Generation der verteilten Dateisysteme. Intern verwendeteNFS die Tehnik der entfernten Methodenaufrufe (RPC, engl. Remote Proe-dure Call [58℄), wobei der Dienstgeber für die Verwaltung des Dateisystemsverantwortlih ist. Im einzelnen sind dies folgende Aufgaben:
• Beantworten von Anfragen der Klienten
• Verwalten der Metadaten
• Verwalten und Speihern der Daten auf der lokalen Festplatte
• Eventuell: Cahen von Daten und Metadaten, um die Bearbeitung derAnfragen von Klienten zu beshleunigen.Ein NFS-Dienstgeber exportiert einen Teil(-baum) eines lokalen Dateisys-tems an entfernte Klienten, die diesen in ihren lokalen Verzeihnisbaum ein-fügen. Für den Benutzer auf einem Klienten ist niht unmittelbar erkennbar,welhe Teile des Verzeihnisbaumes lokal und welhe entfernt abgelegt werden.Genau genommen stellt NFS kein eigenständiges verteiltes Dateisystem dar, weilauf Seite des Dienstgebers die Verwaltung der Daten und Metadaten von einemlokalen Dateisystem übernommen wird; NFS ermögliht somit den entferntenZugri� auf ein lokales Dateisystem.Demgegenüber besteht AFS [41℄ aus einer Menge von eigenständigen Dienst-gebern (Vie), die jeweils einen untershiedlihen Teil des Dateisystems ver-walten. Auf Seite der Klienten werden die vershiedenen Dienstgeber in einemgemeinsamen Namensraum zusammengeführt auf den von allen Klienten ein-heitlih zugegri�en werden kann.Obwohl ein verteiltes Dateisystem aus mehreren Komponenten besteht, dieüber ein Netzwerk verwaltet werden, bedeutet dies niht, dass es dabei die po-tentielle Parallelität dieser Komponenten ausnutzt. Bei der zuvor betrahtetenDienstnehmer-Dienstgeber-Arhitektur, die bei NFS und AFS anzutre�en ist,werden die Daten und Metadaten des gesamten Dateisystems (oder im Fall vonAFS : eines Teils des Dateisystems) von einem einzelnen Dienstgeber verwaltet.Auf dem Dienstgeber werden die eingehenden Anfragen von Klienten serialisiertund naheinander bearbeitet. Dadurh kann der Dienstgeber bei wahsenderZahl an Klienten zu einem Flashenhals werden, der die Leistungsfähigkeit desDateisystems beshränkt.Eine höhere Skalierbarkeit des Datendurhsatzes kann durh Verteilung oderReplikation der Daten auf mehrere Komponenten erreiht werden. Replikation



26 GUIDO MALPOHL(bzw. Cahen) ist vor allem dann vorteilhaft, wenn die Daten vor allem gele-sen und selten geändert werden, wie beispielsweise in dem Internet-DateisystemPAST [69℄. Der Nahteil von Replikation sind die erhöhten Kommunikations-und Verwaltungskosten, die bei der Konsistenzerhaltung zwishen den Replika-ten anfallen. Im folgenden Abshnitt 2.2.3 wird das Cahen in verteilten Datei-systemen ausführlih behandelt.Höherer Datendurhsatz kann auh durh Verteilung der Daten auf meh-rere Komponenten erreiht werden. Parallele Dateisystem, wie beispielsweisePVFS [17℄ und Cluster�le [47℄ trennen dazu zunähst die Datenverarbeitungvon der Metadatenverarbeitung. Weiterhin werden die Daten, ähnlih wie beider RAID-Tehnik [19℄ blokweise auf vershiedene Dienstgeber verteilt. Aufdiese Weise können die Klienten durh parallele Anfragen an mehrere Dienstge-ber einen höheren Durhsatz erreihen, als es mit einem einzelnen Dienstgebermöglih wäre. Die parallelen Dateisystem werden in Abshnitt 2.2.5 genauerbetrahtet.Ein letzter Engpass bleibt die Metadatenverwaltung, die zumeist bei einemeinzigen zentralen Dienstgeber verbleibt. Es gibt einige konzeptionelle Ansätze,auh wenn die praktishe Umsetzung in reale Dateisysteme bislang noh nihtvorgenommen wurde. In Abshnitt 2.3 werden die verwandten Arbeiten in die-sem Bereih untersuht. Am weitesten geht die Verteilung bei xFS [2℄, das voll-ständig ohne zentralen Dienstgeber entworfen wurde. Dadurh wird verhindert,dass eine einzelne Komponente die Leistungsfähigkeit des Systems beshränkt.Sowohl Daten, wie auh Metadaten sind über alle Komponenten verteilt undteilweise repliziert. Aufgrund der Komplexität des Entwurfs ist eine vollständi-ge Implementierung von xFS jedoh bis heute niht gelungen.2.2.3 CahenZiel des Cahens in verteilten Dateisystemen ist es einerseits, wie bereits beiden lokalen Dateisystemen (siehe Abshnitt 2.1.5), Festplattezugri�e durh Zwi-shenspeihern der Daten im Hauptspeiher zu verhindern. Diese Tehnik kommtzumeist auf den Dienstgebern zum Einsatz, insbesondere wenn diese (wie NFS )auf einem lokalen Dateisystem aufsetzen. Andererseits bietet sih bei verteiltenDateisystemen als weitere Cahe-Ebene das Cahen auf den Dienstnehmern an,um auf diese Weise Netzwerkkommunikation und die damit verbundene Verzö-gerung möglihst zu vermeiden.Shon NFS, als eines der ersten verteilten Dateisysteme, nutzt das Zwishen-speihern sowohl auf dem Dienstgeber, als auh auf den Dienstnehmern. Durhdie zwei Ebenen steht jedem Klienten ein gröÿerer Cahe zur Verfügung, der siheinerseits aus dem gemeinsamen Cahe auf dem Dienstgeber und andererseitsaus dem lokal genutzten Cahe auf dem Klienten selber zusammen setzt.Um die Cahe-Gröÿe und damit die Tre�erquote im Cahe weiter zu erhö-hen, wurde erstmals 1994 von den Entwiklern von xFS (Dahlin et al. [26℄)vorgeshlagen, die Klienten zusammen arbeiten zu lassen und so die einzelnenCahes der Klienten zu einem gemeinsamen Cahe zusammen zu fügen. DieseTehnik wird kooperatives Cahen (engl. ooperative ahing) genannt und istdadurh motiviert, dass bei Hohgeshwindigkeits-Netzwerken der Zugri� aufden Speiher eines anderen Klienten um a. zwei Gröÿenordnungen shnellerist, als der Zugri� auf die Festplatte des Dienstgebers.



SKALIERBARKEIT VON CLUSTER-DATEISYSTEMEN 27Nah Dahlin et al. setzt sih ein Algorithmus zum kooperativen Cahen ausdrei Teilen zusammen:Eine lokale und globale Suhstrategie : Beim kooperativen Cahen kannjeder Klient einen gesuhten Blok niht nur im eigenen Cahe, sondernauh in den Cahes der anderen Klienten suhen. Ist ein Blok in keinerKlienten-Cahe zu �nden, wird eine Anfrage an den Dienstgeber gesendet.Die Suhstrategie beshreibt auf welhe Weise ein Klient in den Cahesnah einem angefragten Blok suht.Eine lokale und globale Ersetzungsstrategie : Wenn ein Blok in einenCahe geladen wird, der bereits voll ist, muss der Algorithmus mittels derErsetzungsstrategie entsheiden, welher Blok aus dem Cahe verdrängtwird. Darüber hinaus muss entshieden werden, ob der Blok verworfen,zurükgeshrieben oder in den Cahe eines anderen Klienten vershobenwird.Ein Konsistenzprotokoll : Wenn ein Blok in den Cahes mehrerer Klien-ten zu �nden ist, muss ein Konsistenzprotokoll im Fall von Änderungendie Konsistenz der Kopien siherstellen. (Die von Dahlin et al. beshrie-benen Algorithmen betrahten nur die Leseleistung der Algorithmen undde�nieren kein Konsistenzprotokoll.)In dem Papier von Dahlin et al. werden eine Reihe von Algorithmen beshrie-ben und anhand von Simulationen vermessen. Am besten shneidet der n-haneforwarding-Algorithmus ab, der aus diesem Grund in dem Dateisystem xFS [2℄implementiert wurde:Suhstrategie : Zunähst suht der Klient in seinem lokalen Cahe. Bei Miss-erfolg stellt er eine Anfrage an den Dienstgeber, der den Blok sendet,falls er diesen im Cahe hält. Andernfalls sendet er die Anfrage an einenKlienten weiter, der laut seiner internen Liste den Blok im Cahe spei-hert; auf die Festplatte wird nur dann zugegri�en, falls kein solher Klientgefunden wurde.Ersetzungsstrategie : Der Anteil des Cahes, den ein Klient dem gemeinsa-men Cahe zur Verfügung stellt, ändert sih dynamish in Abhängigkeitvon der Auslastung des Klienten: Je weniger aktiv ein Klient ist, destomehr Speiher stellt dieser zur Verfügung.Blöke können auf mehreren Klienten repliziert im Cahe gespeihert wer-den; der Dienstgeber führt Buh über alle Blöke. Blöke werden aus denCahe verdrängt, sobald sie mittels einer lokalen LRU -Strategie (engl.least reently used, dient dem Au�nden des am längsten niht mehr re-ferenzierten Bloks) ausgewählt wurden. Eine Sonderrolle spielen die nureinmal im globalen Cahe gespeiherten Blöke, die so genannten Singlets :Sie werden im Falle ihrer Verdrängung bis zu n Mal an einen weiteren, zu-fällig ausgewählten Klienten weitergeleitet und anshlieÿend verworfen.Ein weiterer von Dahlin et al. geshriebener Algorithmus ist das Hash-distributed ahing. Bei diesem Verfahren wird jedem Blok anhand des Has-hwertes seiner Adresse ein Klienten-Cahe fest zugeordnet, der den Blok spei-hert. Falls also ein Klient den Blok niht in seinem lokalen Cahe �ndet, kann



28 GUIDO MALPOHLer sih direkt mit dem zugeordneten Klienten in Verbindung setzen. Speihertauh dieser den Blok niht, wird die Anfrage an den Dienstgeber gestellt. DieserAlgorithmus erfordert keine globale Ersetzungsstrategie, weil jeder Blok genaueinem Klienten-Cahe zugeordnet ist und niht auf andere Klienten verdrängtwerden kann. Die globalen Cahes von PAFS [25℄ und Cluster�le [45℄ verwendendiesen Algorithmus.Neuere Arbeiten verfeinern die Algorithmen. Der Home-based Serverless Co-operative Cahing-Algorithmus (HSCC [62℄) stellt beispielsweise eine Kombina-tion aus den hash-distributed ahing und dem n-hane forwarding dar: ImUntershied zum n-hane forwarding, bei dem der globale Cahe von einemzentralen Dienstgeber verwaltet wurde, verteilt HSCC die Verwaltung. Dazuweist es jedem Blok einen Heimat-Klienten zu, der für die Verwaltung derihm zugewiesenen Blöke verantwortlih ist. HSCC wird in CARDs (Cluster-Aware Remote Disks [61℄), einem virtuellen Blokgerätetreiber eingesetzt, derdie transparente Verwendung von entfernten Festplatten ermögliht.2.2.4 Shreib-SemantikDurh den Einsatz von Cahes, die eine Replikation der Daten erlauben, kannes in verteilten Dateisystemen zu einem Konsistenzproblem kommen, sobaldmehrere Prozesse auf eine Datei oder ein Verzeihnis zugreifen und mindestenseiner der Prozesse die Daten oder den Verzeihnisinhalt verändert. Für diesenFall muss festgelegt werden, wie mit den eventuell entstehenden Inkonsistenzenumgegangen wird. Die Shreib-Semantik eines Dateisystems de�niert, zu wel-hem Zeitpunkt lesende Prozesse eine Veränderung der Daten (oder Metadaten)sehen, wenn die Daten (oder Metadaten) gleihzeitig geshrieben werden.Unix-SemantikDie bekannteste Semantik ist die UNIX-Shreib-Semantik. Sie stammt ursprüng-lih von den Einzelrehnern und sieht vor, dass nah dem Shreiben einer Dateidurh einen Prozess alle nahfolgenden Leseoperationen durh beliebige Prozes-se die geänderten Daten liefern. Die Semantik ist o�enbar auf Einzelrehnerneinfah implementierbar, weil sie über einen einzelnen lokalen Cahe verfügen,über den alle Anfragen abgewikelt werden. Bei verteilten Dateisystemen kön-nen jedoh mehrere Cahes auf vershiedenen Rehnern den selben Blok spei-hern. Wenn nun ein Klient eine Änderung an dem Blok vornimmt, müssen lautUNIX-Semantik alle nahfolgenden Zugri�e auf den Blok von allen Klienten dieneue Version lesen. Daher müssen replizierte Blöke entweder aktualisiert oderinvalidiert werden, bevor die Shreiboperation beendet ist.Bei dem Dateisystem xFS [2℄ kommt beispielsweise ein Invalidierungsproto-koll zum Einsatz, das vor dem Shreiben eines Blokes die Freigabe durh einenBlok-Manager abwartet. Der Blok-Manager stellt siher, dass alle Replika-te des Blokes in anderen Cahes als ungültig markiert werden, bevor er dasShreiben des Blokes erlaubt. Das Protokoll kann aufgrund der zusätzlihenKommunikation und des Verwaltungsaufwands bei den anderen Cahes zu einergroÿen Verzögerung der Shreiboperation führen.Auf der anderen Seite lässt sih das Konsistenzproblem auh vermeiden,indem keine Replikation von Blöken erlaubt wird, wie es beispielsweise beimHash-distributed ahing (siehe Abshnitt refrel:ahe) vorgesehen ist. Nahteil



SKALIERBARKEIT VON CLUSTER-DATEISYSTEMEN 29dieser Einshränkung ist die geringere Wahrsheinlihkeit von lokalen Tre�ernim Cahe und somit eine shlehtere Leistung bei überwiegend lesenden Zugrif-fen auf Dateien.Um den groÿen Aufwand, der bei Einhaltung der UNIX-Semantik anfällt,zu reduzieren wurden shwähere Shreib-Semantiken vorgeshlagen:Sitzungs-SemantikAls Sitzung wird der Zeitraum zwishen Ö�nen und Shlieÿen der Dateien be-zeihnet. Die Sitzungs-Semantik sieht vor, dass alle Änderungen die ein Prozessan einer Datei vornimmt erst dann für andere Prozesse sihtbar sind, wenn dershreibende Prozess die Datei shlieÿt.Die Semantik verringert die für die Konsistenzerhaltung notwendige Zeit,weil das Konsistenzprotokoll niht nah jeder einzelnen Shreiboperation, son-dern erst beim Shlieÿen der Datei durhgeführt werden muss. Das DateisystemAFS [41℄ verwendet die Sitzungs-Semantik.Transaktions-SemantikDie Transaktions-Semantik stammt ursprünglih aus dem Bereih der Daten-banken. Eine Transaktion beinhaltet mehrere Operationen auf dem Dateisys-tem, die atomar bearbeitet werden. Das bedeutet, dass die Veränderungen ander Datei erst mit dem Beenden der Transaktion für andere Prozesse siht-bar werden. Werden mehrere Transaktion auf untershiedlihen Klienten zurgleihen Zeit durhgeführt, ist unde�niert, in welher Reihenfolge sie zur Aus-führung kommen. Dateioperation, die niht Teil einer Transaktion sind, werdenwie ein Transaktion mit nur einer Operation behandelt.Diese Semantik hat, wie die Sitzungs-Semantik, den Vorteil, dass die Kon-sistenzprotokolle niht nah jeder einzelnen Dateioperation ausgeführt werdenmüssen, sondern nur nah Beendigung einer Transaktion.NFS-SemantikDas Dateisystem NFS [70℄ verwendet ein festes Zeitshema für die Konsistenz-herstellung. Die Daten in den Cahes verfallen nah kurzer Zeit, so dass sie neuvom Dienstgeber geladen werden müssen. Beim Shreiben einer Klienten wer-den die Daten durh den lokalen Cahe hindurh direkt auf den Dienstgebergeshrieben.Die Aktualisierungsabstände betragen übliherweise 3 Sekunden für Datenund 30 Sekunden für Metadaten. NFS garantiert, dass alle Klienten nah Ablaufdieser Zeit die Änderungen empfangen haben.2.2.5 Parallele DateisystemeUntersuhungen von Dateizugri�smustern haben gezeigt, dass Ein-Prozessor-Anwendungen selten gleihzeitig auf die selbe Datei zugreifen [4℄. Die Arhitek-tur der klassishen verteilten Dateisysteme orientiert sih an dieser Beobahtungund serialisiert alle Anfragen auf einem einzelnen Dienstgeber.Wie bereits in Abshnitt 2.2.2 beshrieben, untersheiden sih parallele Datei-systeme von den übrigen verteilten Dateisystemen dadurh, dass sie niht nurdie Verwaltung der Daten und Metadaten trennen, sondern auh die Daten



30 GUIDO MALPOHL
Klient Klient Klient Klient Klient

Netzwerk

Knoten1 Knoten2 Knoten3 Knoten4 Knoten5

manager
Metadaten− Daten−ServerDaten−ServerAbbildung 2.3: Vershiedene Knotenrollen in parallelen Dateisystemenauf mehrere Knoten verteilen, um auf diese Weise einen höheren Durhsatz zuermöglihen. Dies ist motiviert durh Untersuhungen, die festgestellt haben,dass bei parallelen Anwendungen häu�g von mehreren Knoten gleihzeitig aufdie selbe Datei zugegri�en wird [59, 76℄. Die Teile der Datei auf welhe dieuntershiedlihen Knoten zugreifen, übersheiden sih normalerweise niht.Verteilung der DatenDamit ein ehter paralleler Zugri� möglih ist, müssen die Teile der Dateien,auf die parallel zugegri�en wird, auf vershiedenen Festplatten gespeihert seinund diese Festplatten müssen sih in untershiedlihen Rehnern be�nden. Inparallelen Dateisystemen gibt es vershiedene Rollen, welhe die Knoten einesSuperomputers einnehmen können:Metadatenmanager, Daten-Server und Kli-ent, die auh Rehenknoten genannt werden. Ein Knoten kann auh mehrereRollen übernehmen, wie Abbildung 2.3 illustriert. Die parallelen Dateisystemefür Cluster, wie beispielsweise PVFS [17℄, Cluster�le [44℄ und GPFS [72℄, ver-wenden alle diesen Entwurf.Um die möglihe Parallelität ausnutzen zu können, müssen die Zugri�smus-ter der parallelen Anwendungen möglihst gut zu der Aufteilung der Dateienauf die Festplatten passen. Bei einer ungünstigen Verteilung der Daten kannes zu einer ungewollten Serialisierung der Anfragen kommen, wie beispielsweisevon Isail  et al. [47℄ beshrieben wird. Es ist daher wünshenswert, dass einparalleles Dateisystem eine möglihst �exible Austeilung der Dateien auf dieDaten-Server erlaubt.Bei GPFS und PVFS werden die Dateien in Blöke gleiher Gröÿe aufge-teilt, die reihum auf alle verfügbaren Daten-Server verteilt werden. Währenddiese Verteilung dem Dateisystem eine besonders einfahe Verwaltung der Da-tenblöke erlaubt, ist sie jedoh für den Benutzer des Dateisystems transparentund kann auh niht auf die Anwendung abgestimmt werden.Andere Dateisysteme o�enbaren die physikalishe Verteilung einer Datei,beispielsweise durh die Darstellung als Teildateien (engl. sub�les), die weiterhinlinear adressiert werden können (zum Beispiel: DPFS [75℄). Der Benutzer kannEin�uss darauf nehmen, auf welhem Daten-Server eine Teildatei gespeihertwird, um diese auf das Zugri�smuster einer Anwendung abzustimmen.Das Dateisystem Vesta [22℄ orientiert sih bei der Aufteilung der Dateienin Teildateien an Matrizen. Matrizen werden in parallelen Anwendungen sehrhäu�g verwendet und in der Regel bearbeitet ein Knoten einen Teil der Ge-samtmatrix, so dass es wünshenswert ist, die vershiedenen Teile der Matrix
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2Abbildung 2.4: Beispiel: De�nition einer Siht auf eine Datei, die eine Matrixspeihertauf untershiedlihen Daten-Servern zu speihern [59℄. Vesta erlaubt allerdingsnur eine Aufteilung in zwei-dimensionale rehtekige Felder; höhere Dimensio-nen werden niht unterstützt.Auh Cluster�le orientiert sih an Matrizen, ermögliht jedoh durh eine re-kursive Verteilungsfunktion auh mehrdimensionale Verteilungsmuster. Cluster-�le verwendet zur Beshreibung der Verteilung einen Formalismus namens PIT-FALLS, der ursprünglih aus dem Übersetzerbau stammt und für die Umver-teilung von Feldern in Rehnern mit verteiltem Speiher eingesetzt wurde [67℄.Durh die rekursive Erweiterung der PITFALLS in Cluster�le sind beliebigeVerteilungen der Dateien auf die Daten-Server möglih.SihtenEinige parallele Dateisysteme ermöglihen den Klienten nah dem Ö�nen einerDatei das De�nieren von Sihten (engl. views). Eine Siht ist eine transparenteAbbildung des lokalen (auh: logishen) Dateiindexes auf den absoluten Indexder Datei. Nah der De�nition einer Siht kann der Klient mehrere unzusam-menhängende Teile der Datei mit einer Anweisung lesen oder beshreiben, weilsie durh die Abbildung auf den lokalen Dateiindex linear zusammenhängendersheinen.Eine Siht kann beispielsweise beim Lesen aus einer Datei, die eine groÿe Ma-trix speihert, dazu verwendet werden, dass der Klient nur auf den für ihn rele-vanten Teil als zusammenhängenden Datenblok zugreifen kann. Abbildung 2.4zeigt dies beispielhaft an einer 4x4-Matrix, die zeilenweise gespeihert wird: Derabsolute Index bezieht sih auf die gesamte Datei, der lokale Index bezieht sihauf einen Klienten. Nah De�nition der Siht (dunkelgrau unterlegt), sind fürden Klienten nur noh die Matrixeinträge 0, 1, 4 und 5 unter den lokalen In-dizes 0, 1, 2 und 3 zugreifbar; der Rest der Datei ist für diesen Klienten nihtmehr verfügbar. Mit Hilfe der Siht ist es dem Klienten möglih, alle für ihnrelevanten Informationen mit einer Operation einzulesen.Sihten werden von einigen parallelen Dateisystemen und auh von Bibliothe-ken, wie MPI-IO [34℄ angeboten. Die einzelnen Systeme untersheiden sih in derAusdrukskraft der Formalismen, die sie für die De�nition der Sihten verwen-den: Das Dateisystem Vesta [22℄ erlaubt die De�nition von zwei-dimensionalenSihten und hat damit die gleihen Einshränkungen, die auh bei der Festlegung



32 GUIDO MALPOHLder physikalishen Verteilung der Daten auf die Daten-Server zutre�en. Benut-zer des Dateisystems PVFS [17℄ können bei Verwendung der Benutzerebenen-Bibliothek mehrdimensionale Sihten de�nieren.Sowohl in MPI-IO, wie auh in Cluster�le [47℄ werden Sihten rekursiv de-�niert, wodurh die gröÿte Flexibilität erreiht wird. Bei MPI-IO werden ge-shahtelte MPI-Datentypen verwendet, um beliebige Sihten auf Dateien zude�nieren, die auh auf herkömmlihen Dateisystemen gespeihert sein kön-nen. Um die erweiterten Fähigkeiten eines parallelen Dateisystems innerhalbvon MPI-IO zu verwenden, ist eine spezielle Implementierung notwendig, wel-he die De�nition der Sihten mittels der MPI-Datentypen auf den Formalismusdes Dateisystems abbildet. Eine solhe Implementierung existiert für Cluster-�le (das intern PITFALLS zur De�nition von Sihten verwendet). Es konntenahgewiesen werden, dass die Mähtigkeit der Sihten-De�nition in Cluster�lemindestens so groÿ wie die von MPI-IO ist [81℄.Neben den Vorteilen von Sihten für den Benutzer gibt es auh Vorteile fürDateisysteme. Sihten werden nah dem Ö�nen einer Datei und vor dem ers-ten Zugri� auf diese gesetzt. Das ermöglihst shon zu diesem frühen Zeitpunktdie Berehnung der Abbildung zwishen der Siht und der physikalishen Ver-teilung der Daten auf den Daten-Servern. Weiterhin können Sihten von demDateisystem als Hinweis auf das Zugri�smuster einer Anwendung interpretiertwerden. Diese Hinweise können zur Verbesserung des Cahens und Vorausladensverwendet werden.2.2.6 Gemeinsame DateisystemeUrsprünglih waren die Festplatten bei verteilten Dateisystemen direkt an dieRehner angeshlossen. Damit ein entfernter Rehner auf eine Festplatte zugrei-fen kann, muss er zunähst den Rehner kontaktieren an den diese angeshlos-sen ist. Falls dieser Dienstgeber niht verfügbar ist, aufgrund eines Absturzes,Überlast oder einem anderen Grund, ist auh die Festplatte niht verfügbar. Derdirekte Anshluss der Festplatten an das Netzwerk (engl. network-attahed sto-rage, NAS ) trennt die Rehner von den Festplatten und maht sie allen Klientendirekt über das Netzwerk zugänglih (siehe auh Abbildung 2.2).Dieser Ansatz hat mehrere Vorteile: [37℄
• NAS ermögliht eine einfahe Trennung von Daten und Metadaten: einMetadatenmanager verwaltet die Metadaten, während die Daten auf denFestplatten gespeihert werden. Beim Ö�nen einer Datei kontaktiert einKlient zunähst den Manager und erhält eine Marke (engl. Token), dieden Zugri� auf den Dateiinhalt autorisiert. Nahfolgende Zugri�e des Kli-enten auf die Datei können den Manager umgehen und direkt zwishenFestplatte und Klient abgewikelt werden.
• Im Allgemeinen kann auf dedizierte Dienstgeber-Rehner verzihtet wer-den und sie können aufgrund der geringeren Last für andere Zweke ver-wendet werden.
• Der Durhsatz kann gesteigert werden, weil die Anfragen der Klienten unddie Daten der Antworten niht im Hauptspeiher des Daten-Servers zwi-shengespeihert und von dem Betriebssystem verarbeitet werden müssen.Stattdessen rihtet der Klient seine Anfrage direkt an die Festplatte.
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• Im Fall von CAS (engl. omputer.attahed storage) werden die Daten zu-nähst über den internen Bus des Daten-Servers und anshlieÿend überdas Netzwerk zwishen Dienstgeber und Klient versendet. Bei NAS ent-fällt der erste Shritt.
• Wenn ein Rehner ausfällt ist der Zugri� auf die Festplatten niht in Mit-leidenshaft gezogen; sie sind weiterhin für die übrigen Rehner verfügbar.Die gröÿte Herausforderung bei NAS ist der gleihzeitige Zugri� mehrerer Klien-ten auf den selben Datenblok. Besitzen zwei Klienten Shreibrehte auf einemBlok, kann dies zu Inkonsistenzen führen, insbesondere dann, wenn es sihbei den im Blok gespeiherten Informationen um Verwaltungsinformationenhandelt. Daher muss eine externe Verwaltungsinstanz den shreibenden Zugri�auf Blöke koordinieren, beispielsweise durh die Ausgabe von Marken, die denshreibenden Zugri� auf einen bestimmten Blok oder einen Bereih von Blökenerlauben.2.2.7 Grid-DateisystemeEin Grid ist ein System, das entfernte Ressouren koordiniert, die niht einerzentralen Instanz untergeordnet sind und das o�ene, standardisierte Protokol-le und Shnittstellen verwendet um niht triviale Dienstgüten bereitszustellen(nah Ian Foster [35℄). Praktish bedeutet dies, dass eine Reihe von geographishentfernten Rehnenzentren, ihre Ressouren (Speiher und Rehenkapazität) zu-sammen shlieÿen, um auf diese Weise Aufgaben zu lösen, die sie alleine nihtbewältigen könnten. Der Begri� Grid hat seinen Ursprung in dem Vergleihdieser Tehnologie zum Stromnetz (engl. power grid). Demnah soll das Gridebenso einfah Ressouren zur Verfügung stellen, wie es möglih ist Strom auseiner Stekdose zu beziehen.Grid-Dateisysteme [63℄ fassen die Speiher-Ressouren vershiedener verteil-ter Einrihtungen zusammen. Speiher-Ressouren sind in diesem Fall nihtFestplatten, sondern auf einer höheren Ebene zu verstehen, wie beispielswei-se Dateien, Dateisysteme oder Datenbanken. Ein Grid-Dateisystem fasst dieRessouren zu einem gemeinsamen Namensraum zusammen und ermögliht diegemeinsame Nutzung.Die besonderen Herausforderungen bei der Implementierung von Grid-Datei-systemen sind gröÿtenteils administrativ: Dezentrale Verwaltung der Benutzerund Benutzerrehte, Siherheit der einzelnen Rehenzentren, sowie Integrationund Entfernen von Ressouren, ohne die Gesamtintegrität des Systems zu ge-fährden sind nur einige Beispiele für Aufgaben, die ein Grid-Dateisystem vonden zuvor beshriebenen verteilten Dateisystemen untersheidet.2.2.8 Verteilte Dateisysteme für mobile RehnerIn verteilten Dateisystemen kommunizieren die einzelnen Komponenten über eingemeinsames Netzwerk miteinander. In der Regel spielt sih die Kommunikationzwishen einem zentralen Dienstgeber und den räumlih verteilten Klienten ab.In den vorangegangen Abshnitten wurde zumeist angenommen, dass das Netz-werk zu jedem Zeitpunkt verfügbar ist; dies tri�t bei mobilen Rehnern nihtzu.



34 GUIDO MALPOHLDamit der Benutzer eines verteiltes Dateisystems auh bei einer Unterbre-hung des Netzwerkdienstes seine Arbeit fortsetzen kann, müssen spezialisierteDateisysteme eingesetzt werden. Bei diesen mobilen Dateisystemen wird dergesamte Inhalt des Dateisystems auf die Festplatte des lokalen Rehners vorge-laden. Im Fall einer Netzwerkunterbrehung kann der Benutzer weiterhin auf dasDateisystem zugreifen, das intern die lokale Kopie der Daten verwendet. Wäh-rend der Unterbrehung kann der Benutzer ohne Einshränkungen das Datei-system modi�zieren. Die Veränderungen werden an den Dienstgeber gesendet,sobald dieser wieder per Netzwerk verfügbar ist.Falls zwei Benutzer unabhängig voneinander Veränderungen vornehmen, diesih widersprehen, muss dieser Kon�ikt behoben werden. In einigen Fällen,wie beispielsweise bei Quelltexten kann dies, analog zu Kon�ikten bei Versions-haltungssystemen, automatish behoben werden. In den übrigen Fällen ist einmanueller Eingri� notwendig. Das Dateisystem Coda [71℄ implementiert dieseTehniken.2.3 Metadatenverwaltung in verteilten Dateisys-temenDas Thema dieser Arbeit ist die Verteilung der Metadatenverwaltung einesCluster-Dateisystems auf mehrere Dienstgeber. Wie bereits im Abshnitt 2.2.2beshrieben wurde, kann ein zentraler Metadatenmanager bei einer hohen Zahlvon Anfragen zu einem Engpass werden, weil 50% bis 80% aller Zugri�e auf einDateisystem die Metadaten betre�en [65℄. Trotz der, im Vergleih zu den Daten,geringen Gröÿe der Metadaten, kann die Verwaltung dieser Informationen dieLeistungsfähigkeit des gesamten Dateisystems beshränken.Bezüglih der Verwaltung von Metadaten gibt es bereits einige Arbeiten. ImMittelpunkt dieser Arbeiten steht zumeist die Frage nah dem besten Vertei-lungsmuster für Metadaten, obwohl die grundsätzlihe Mahbarkeit einer sol-hen Verteilung bis heute nur anhand von Simulationen gezeigt wurde. In denfolgenden Abshnitten werden, ausgehend von einer Auswahl verteilter Datei-systeme, vershiedene Verteilungstehniken vorgestellt.2.3.1 Statishe Verteilung: NFS, AFS und andereBei den traditionellen Netzwerkdateisystemen wird meist niht zwishen Meta-daten- und Datenverwaltung untershieden. Trotzdem ist auh bei diesen Datei-systemen eine Lastverteilung möglih, indem Teile der Dateisystemhierarhiestatish vershiedenen Dienstgebern zugeordnet werden. Diese statishe Ver-zeihnisverteilung muss normalerweise manuell durh einen Systemadministra-tor vorgenommenwerden. Für die Klienten ist diese Verteilung besonders einfahzu handhaben, da das Finden des verantwortlihen Dienstgebers einfah ist undAnfragen direkt an den für einen Verzeihnisbaum zuständigen Knoten geshiktwerden können. Zu den zahlreihen Vertretern dieser Gruppe von Dateisystemgehören beispielsweise NFS [70℄, AFS [41℄, Coda [71℄ und Zebra [40℄.Eine solhe Verteilung kann durhaus den gewünshten E�ekt der Lastver-teilung haben. O�ensihtlih ist aber der Aufwand relativ groÿ, denn die Balan-ierung ist ein manueller Prozess, der niht automatisiert abläuft und daher nurbegrenzt skaliert. Durh die statishe Verteilung können sih diese Dateisysteme



SKALIERBARKEIT VON CLUSTER-DATEISYSTEMEN 35auh niht an shwankende Anforderungsmuster anpassen. Sie werden von ei-nem Administrator auf bestimmte Annahmen hin optimiert, verhalten sih aberin anderen, niht vorhergesehenen Situationen, suboptiomal.Weil bei den meisten dieser Dateisystemen gleihzeitig mit den Metadatenauh die Daten verteilt werden, sind diese besonders anfällig für Engpässe, sogenannte Hot Spots. Hot Spots entstehen dadurh, dass bestimmte Dateien be-sonders �populär� sind, also von vielen Klienten gleihzeitig angefordert werden.In dieser Arhitektur ist für jede Datei nur ein einziger Dienstgeber verantwort-lih, der bei vielen Anfragen auf mehrere seiner Dateien überlastet werden kann,während die Dienstgeber, die für andere Teile der Dateihierarhie zuständig sind,ungenutzt bleiben.2.3.2 Streuverteilung: Frangipani und PetalFrangipani [84℄ ist ein verteiltes Dateisystem, das vor allem auf leihte Erweiter-barkeit und gute Lastverteilung spezialisiert ist. Frangipani besteht aus zweiShihten: Die obere Shiht ist das Dateisystem selbst, während die untereShiht von Petal [51℄, einem virtuellen Blokgerät, gebildet wird.Petal besteht aus einer Reihe von verteilten Speiherdienstgebern, die eingemeinsames, Blok-basiertes Speihersystem implementieren. Klienten greifenauf die Blöke mittels einer RPC-Shnittstelle zu und besitzen nur wenige In-formationen über die Verteilung der Daten, die über eine virtuelle Festplat-tennummer und einen Blokindex indiziert werden. Insgesamt hat Petal einenAdressbereih von 264 Bytes. Die Dienstgeber sorgen für eine gleihmäÿige undredundante Verteilung der Blöke auf die verfügbaren Festplatten und erlau-ben auh eine nahträglihe Erweiterung des Systems um weitere Dienstgeberund Festplatten. Das Verfahren zur Verteilung der Blöke auf die Festplattenist Chained-Delustering, das ursprünglih aus dem Bereih der Mehrprozessor-Datenbankverwaltung stammt. Es verteilt die Blöke reihum auf die Dienstge-ber, so dass bei n Dienstgebern, nummeriert von 0 bis n − 1, ein Blok b aufdem primären Dienstgeber d = b modulo n gespeihert wird. Um Redundanz zuerreihen, wird zusätzlih eine Kopie des Blokes auf eine sekundären Dienst-geber (b + 1) modulo n gespeihert. Beim Zugri� auf einen Blok hat immerder primäre Dienstgeber Priorität, der sekundäre Dienstgeber kann in Über-lastsituationen jedoh Anfragen übernehmen. Für Shreiboperationen wird dieKonsistenz durh eine Sperre auf dem primären Dienstgeber gewährleistet. Fälltdieser aus, so kann der sekundäre Dienstgeber den Auftrag übernehmen.Das Dateisystem Frangipani ist oberhalb von Petal implementiert und äh-nelt der Implementierung eines lokalen Dateisystems, das Blokgeräte benutzt.Dadurh, dass es sih bei Petal um ein virtuelles Blokgerät handelt, welhesin Wirklihkeit ein verteilter Dienst ist, erbt Frangipani die Redundanz unddie balanierte Verteilung der Daten. Obwohl Petal Konsistenz auf Blokebe-ne garantiert, so ist jedoh, wie auh bei anderen verteilten Dateisystemen,ein Sperrmehanismus für Strukturen höherer Ebene, wie beispielsweise Datei-en notwendig, um die Konsistenz des gesamten Dateisystems zu sihern. DerSperrmehanismus wird von verteilten Dienstgebern implementiert, die mitein-ander kooperieren um Skalierbarkeit und Fehlertoleranz zu erreihen.Die Metadaten werden in Frangipani zusammen mit den Dateiinhalten aufeinem Petal -Gerät gespeihert. Daher werden sie durh die implizite Verteilungder Blöke automatish auf mehrere Dienstgeber verteilt. Entsheidend für die



36 GUIDO MALPOHLZuordnung ist allein der Index des Blokes in dem die Metainformationen ge-speihert werden. Es handelt es sih also im Kern um eine Verteilung anhandvon Streuadressierung. Vorteil ist die einfahe Au�ndbarkeit der Daten und diegeringe Wahrsheinlihkeit von Ballungen (engl. hot spots) bei intensiver Me-tadatenaktivität in einem Verzeihnis. Ein Nahteil ist die geringe Kopplungzwishen Dateisystem und Verteilungsfunktion, die aus der Gleihbehandlungvon Daten und Metadaten resultiert. Mit den zusätzlihen Informationen einesDateisystem wäre eine bessere Verteilung der Metadaten möglih. So könntenbeispielsweise der Inhalt eines Verzeihnisses und die Metadateninformationendes Verzeihnisses auf dem gleihen Knoten gespeihert werden. Um das zu errei-hen, müsste zwishen Metadaten und Daten untershieden werden. Weiterhindürften die Metadaten niht auf den Petal Blokgeräten gespeihert werden,aber dies widersprähe der Arhitekturkonzeption dieses Dateisystems.2.3.3 Streuverteilung: LustreLustre [9℄ ist eines der bekanntesten Cluster-Dateisysteme und gleihzeitig auheines des jüngsten. Das Projekt begann 1999, die Entwiklung startete ein Jahrspäter. Lustre wurde so entworfen, dass es den Anforderungen der gröÿten Clus-ter genügen kann und zeigt in groÿen Installationen, wie beispielsweise einem4000 Knoten Cluster der Lawrene Livermore National Laboratories �angeblih�gute Skalierbarkeit. Es gibt allerdings keine Verö�entlihung, die dies anhandvon Messungen nahvollziehbar beshreibt. Auh sind viele der in vershiede-nen Dokumenten (wie beispielsweise dem White Paper [8℄) beshriebenen Ei-genshaften noh weit von der Fertigstellung entfernt. Dies ist allerdings nihto�ensihtlih und ershlieÿt sih erst nah intensiver Nahforshung. Laut In-formationen auf der Lustre-Web-Seite wird Lustre auf sehs der shnellsten elfLinux-Clustern verwendet.Lustre verwendet die üblihe Arhitektur mit den Rollen des Metadatenma-nagers (MetaData Server, MDS ), Daten-Servers (Objet Storage Target, OST )und Klienten, sieht aber die Möglihkeit von mehreren MDSen vor. In der ak-tuellen Version von Lustre ist eine ehte Verteilung von Metadaten noh nihtvorgesehen, es ist jedoh der gleihzeitige Betrieb von zwei MDSe möglih. Es�ndet dabei zwishen diesen Dienstgebern kein Lastausgleih statt; der zweiteMDS spiegelt den ersten und ersetzt ihn, falls er ausfällt. Es wird allerdings ver-sihert, dass der Metadatenmanager auh bei Systemen mit mehr als tausendKnoten bisher keinen Engpass darstellt.Dennoh ist die Verteilung der Metadaten geplant. Es ist aber unklar, wanndieses Problem in Angri� genommen wird. Die Metadaten sollen anhand derHashsummen ihrer Namen auf die verfügbaren MDS verteilt werden. DieserAnsatz wird dem hierarhishen Verteilen vorgezogen, da er auh bei groÿenVerzeihnissen mit tausenden von Dateien, auf die gleihzeitig zugegri�en wird,skaliert.2.3.4 Streuverteilung: xFSDem Dateisystem xFS [2℄ liegt die Idee zugrunde, dass alle Dienste über diebeteiligten Rehner verteilt werden (Anything, Anywhere). Damit soll einer-seits hohe Leistung und Skalierbarkeit und andererseits auh Fehlertoleranz er-reiht werden. xFS baut dabei auf der Forshung aus vershiedenen anderen



SKALIERBARKEIT VON CLUSTER-DATEISYSTEMEN 37Bereihen auf: Zur Speiherung der Daten wird eine Kombination aus RAID(Redundant Arrays of Inexpensive Disks [19℄) und Log-basierten Dateisyste-men [68℄ verwendet. Mittels Redundanz wird, wie bei RAID, Fehlertoleranzerreiht, während gleihzeitig die groÿe Shwähe von RAID, nämlih der durhdie Redundanz verringerte Durhsatz, durh eine Log-basierte Verwaltung derDaten auf den Daten-Servern abgemildert wird. Um Daten- und Metadaten-konsistenz zwishen den gleihberehtigten Teilnehmern zu erreihen, kommenCahe-Konsistenztehniken aus dem Bereih der Multiprozessoren [52℄ zum Ein-satz.In dem vollständig verteilten System, das sih darüber hinaus auh dyna-mish ändern kann, stellt sih das Wiederau�nden von Daten und Metadatenals ein groÿes Problem dar. Um die vershiedenen Informationen aufzu�nden,werden 4 Datenstrukturen beziehungsweise Abbildungen verwendet: ManagerMap, imap, �le diretory und stripe group map.Die stripe group map enthält möglihe Verteilungsshemata der Dateiinhal-te auf die Daten-Server. Die Art der Verteilung, das heiÿt, welhe stripe groupsfür die Verteilung verwendet wird, kann für jede Datei separat festgelegt wer-den. Die Datenstruktur wird global auf allen Rehnern repliziert. Intern werdendie Dateien in xFS, wie auh in anderen Dateisystemen, über eine Indexnum-mer (Inode-Nummer) angesprohen. Die Abbildung von Dateinamen auf Da-teiindex wird durh die �le diretory Datenstruktur ermögliht, die auf denDaten-Servern gespeihert wird. Weil xFS Verzeihnisse wie normale Dateienverwaltet, entspriht die Suhe nah dem Dateiindex einer Suhe in einer be-stimmten Verzeihnisdatei. Die Imap Datenstruktur enthält Informationen überdie Position des Logs für diese Datei und ist auf dem für die Datei zuständigenMetadatenmanager zu �nden. Dieser wird wiederum mit Hilfe derManager Mapbestimmt.Die Manager Map beshreibt die Abbildung von einem Dateiindex auf einenMetadatenmanager. Dazu wird ein Hashwert des Dateiindexes berehnet undals Index in der Manager Map verwendet. Diese Datenstruktur ist im Grundenur eine Tabelle, die alle Metadatenmanager enthält. Durh die Indirektion istes möglih, dass Metadatenmanager im laufenden Betrieb hinzukommen könnenoder auh das System verlassen können. Da es sih um eine kleine Datenstrukturhandelt, ist sie global auf allen Knoten repliziert, so dass es den Klienten möglihist, direkt den verantwortlihen Manager zu �nden und anzusprehen.Es ist wihtig festzustellen, dass es sih bei xFS in weiten Teilen um einenkonzeptionellen Entwurf handelt, dessen Funktionstühtigkeit niht vollständiggezeigt wurde. Im einzelnen lässt sih niht feststellen, welhe Funktionalitättatsählih lau�ähig war und welhe nur per Simulation untersuht wurde. Klarersihtlih ist allerdings, dass alle dynamishen Funktionen, wie beispielsweisedas Ändern der Verteilung von Metadaten auf Metadatenmanager und auhdynamishe Veränderungen an der Stripe Group Map, niht innerhalb des Pro-totyps implementiert wurden.Obwohl xFS eine Verteilung von Metadaten auf vershiedene Metadaten-manager anhand ihres Dateiindexes erlaubt, existieren keine Messungen, welhedie angeblihe Lastbalanierung zeigen. Auh wird niht beshrieben, wie dieDatenstruktur Manager Map dynamish manipuliert werden müsste, um dieszu erreihen.



38 GUIDO MALPOHL2.3.5 Lazy HybridLazy Hybrid (LH) [10℄ ist eine Metadatenverteilungstehnik, die versuht, dieVerteilung nah Verzeihnissen und nah Hashwerten miteinander zu kombinie-ren. Dabei sollen die Vorteile beider Verfahren, niht jedoh deren Nahteileübernommen werden.Ähnlih wie einer reinen Streuverteilung, werden bei LH die Metadaten an-hand eines Hashwertes einem Metadatenmanager zugewiesen. Der Hashwertwird aus dem Pfad der Datei oder des Verzeihnisses berehnet, wodurh dieKosten einer Traversierung des Pfades vermieden werden sollen.1 In Verzeih-nissen werden aber trotzdem noh hierarhishe Informationen gespeihert, umdie Au�istung von Verzeihnissen und andere Operationen auf Verzeihnissenzu ermöglihen. Wenn ein Klient auf eine Datei zugreifen möhte, berehnet erzunähst den Hashwert und benutzt diesen als Index in eine global replizierteTabelle (Metadata Lookup-Table, MLT), um den verantwortlihen Dienstgeberzu �nden. Durh die Indirektion über die MLT ist es relativ einfah möglih,Metadatenmanager hinzuzufügen oder zu löshen.Ein Problem, das durh die fehlende Traversierung des Pfades entsteht, istdie Zugri�skontrolle in POSIX, bei der ein Zugri� auf eine Datei durh Restrik-tionen der Oberverzeihnisse eingeshränkt werden kann. Dies soll bei LH durhZugri�skontrolllisten (Aess Control Lists (ACL)) behoben werden, allerdingsbleibt unklar, wie genau dies funktionieren soll.Bei LH gibt es aufgrund der Arhitektur vier problematishe Operationen,die besonders aufwändig sein können: 1. Durh die Änderung der Zugri�srehteeines Verzeihnisses müssen die ACLs aller untergeordneten Verzeihnisse undDateien modi�ziert werden. 2. Das Umbenennen eines Verzeihnisses ändertniht nur den Hashwert des Verzeihnisses selber, sondern auh den aller un-tergeordneten Verzeihnisse und Dateien, die in Folge dessen unter Umständenauf einen anderen Metadatenmanager migrieren müssen. 3. Beim Löshen einesVerzeihnisses entsteht ein ähnliher Aufwand, nur müssen hier die Metada-ten der untergeordneten Verzeihnisse und Dateien gelösht werden. 4. Wirddie MLT verändert, weil beispielsweise ein weiterer Metadatenmanager hinzu-kommt, muss ein Teil der Metadaten auf diesen neuen Dienstgeber �umziehen�,eine globale Operation, die mit hohem Synhronisierungs- und Kommunikati-onsaufwand verbunden ist.Um diesen potentiellen Problemen zu begegnen, werden die notwendigenAktualisierungen verzögert bis auf die betro�enen Metadaten zugegri�en wird(Lazy Update). Dazu besitzen alle Metadatenmanager Invalidierungslisten, dieden Zugri� auf veraltete Daten verhindern. Diese Listen entstehen auf Grundvon Invalidierungs- oder Aktualisierungsnahrihten, welhe die Metadatenma-nager austaushen.Das Lazy Hybrid Metadatenmanagement existiert nur als konzeptionellerVorshlag, an einem Prototyp wurde zwar im Jahre 2004 gearbeitet [11℄, aberdieser wurde bis heute niht fertig gestellt. Obwohl Simulationen gute Ergeb-nisse zeigten, ist shwer vorhersehbar, ob das Verfahren wirklih den anderenVerfahren überlegen ist, so lange die Implementierung aussteht.1Aufgrund der Betrahtungen über den Aufbau der Dateisystemshnittstelle des Linux-Kerns in Abshnitt 3, ist es zweifelhaft, ob sih diese Tehnik in aktuellen UNIX-Dateisystemenimplementieren lässt.



SKALIERBARKEIT VON CLUSTER-DATEISYSTEMEN 392.3.6 ZusammenfassungNah umfangreiher Literaturreherhe konnte kein Cluster-Dateisystem gefun-den werden, das erfolgreih eine Metadatenverteilung implementiert und sihüber die Dateisystemshnittstelle eines Betriebssystems montieren lässt. Eini-ge Dateisysteme existieren nur als Simulationen (Lazy Hybrid) oder besitzendiese Fähigkeit nur auf dem Papier (Lustre, xFS ). Andere Dateisysteme sindniht verfügbar oder es existieren keine Informationen über die E�ektivität derMetadatenverteilung (Frangipani).
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Kapitel 3Grundlagen: LinuxDateisystemeBei CLF handelt es sih um einen Dateisystem-Prototyp, der niht nur für eineSimulationsumgebung, sondern für den Einsatz unter realistishen Bedingun-gen in einem Cluster entworfen wurde. Der Prototyp muss zeigen, dass die vonihm neu eingeführten Tehniken auh unter Wahrung der vom Betriebssystemvorgeshriebenen Shnittstelle anwendbar sind. Aus diesem Grund wird in die-sem Kapitel zunähst ein Blik auf die Dateisystemshnittstelle VFS des LinuxKerns geworfen und insbesondere auh auf die Einshränkungen, die durh ih-re Nähe zur Implementierung von EXT2, des Standarddateisystems von Linux,entstanden sind.3.1 Geshihte des VFSDie Möglihkeit untershiedlihe Dateisysteme gleihzeitig auf die gleihe Artund Weise, das heiÿt über eine einheitlihe Shnittstelle, zu verwenden ist eineSelbstverständlihkeit für moderne Betriebssysteme. Als erstes Betriebssystembesaÿ 1985 SunOS 2.0 von Sun Mirosystems diese Fähigkeit, motiviert durhdie gleihzeitige Einführung von NFS (Network File System [70℄). Die Tehnikwurde unter dem NamenVNODES [49℄ bekannt, ist aber heute nur noh alsVFSoder Virtual Filesystem Swith bekannt. Linux besitzt den VFS -Mehanismusseit der Einführung des �Extended �le system� im Jahre 1992 (Linux 0.96).Auh wenn die Einführung des VFS ursprünglih durh die Einführung ei-nes Netzwerkdateisystems motiviert war, so ist dieser Mehanismus dennohhauptsählih auf die e�ziente Implementierung von lokalen Dateisystemen aus-gerihtet. Auh heute noh orientiert sih die Implementierung an dem Stan-darddateisystem Ext2, das durh die geringen �Reibungsverluste� sehr e�zientimplementiert ist. Das hat aber zur Folge, dass theoretish möglihe Optimie-rungen, wie zum Beispiel im Bereih der Pfadverfolgung, nur bedingt oder auhgar niht realisierbar sind.Dieses Kapitel behandelt die Shnittstellen und Datenstrukturen des LinuxKerns (Version 2.6), die bei der Implementierung eines Dateisystems benutztwerden müssen. Dabei werden hauptsählih zwei der fünf vershiedenen Datei-typen behandelt: Dateien und Verzeihnisse. Symbolishe Verknüpfungen (engl.41
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Abbildung 3.1: Der Aufbau des VFS im Linux-Kernsymboli links), Gerätedateien (engl. devie �les) und Kanäle (engl. pipes) wer-den niht betrahtet, da sie für die Implementierung von CLF nur geringe Be-deutung haben. (Siehe auh [7℄)Ziel dieses Abshnittes ist es, einen Einblik in die Implementierung vonDateisystemen unter Linux zu geben und dabei Möglihkeiten und Grenzen desvorgegebenen Rahmenwerks zu betrahten. Das Hauptaugenmerk liegt auf derFrage, welhe Aufgaben dem konkreten Dateisystem zufallen und welhe direktvon der VFS-Shiht übernommen werden. Kapitel 5 wird bei der Beshreibungdes Entwurfs von CLF auf dieses Wissen aufbauen.3.2 Der Virtual Filesystem SwithDer Virtual Filesystem Swith (auh bekannt als Virtual Filesystem) ist eineSoftwareshiht innerhalb des Linux Kerns, die alle Datei-bezogenen Operatio-nen verarbeitet [38℄. Abbildung 3.1 zeigt shematish die Rolle dieser Shiht:Sie ist für die Verarbeitung aller Dateizugri�e auf der Benutzerebene zustän-dig. Funktionalität, die allen Dateisystemen gemeinsam ist, wie beispielsweisedie Pfadau�ösung und die Kontrolle der Zugri�srehte werden von ihr übernom-men, um unnötige Duplikationen zwishen den Dateisystem-Implementierungenzu vermeiden. Diese Funktionalität kann durh Einshubmethoden des spezi�-shen Dateisystems (in der Abbildung steht das Dateisystem Ext2 stellvertre-tend für eine beliebiges spezi�shes Dateisystems) erweitert oder teilweise auhersetzt werden. Daher müssen spezi�she Dateisysteme die gemeinsamen Daten-strukturen, wie beispielsweise die Inode Struktur (repräsentiert eine Element desDateisystems, wie beispielsweise eine Datei oder ein Verzeihnis) benutzen undauh Gebrauh von den vorgegebenen Cahes mahen. In der Abbildung sindder Inode Cahe und der Verzeihnis Cahe als separate Module dargestellt,man kann sie aber durhaus auh als Teil des VFS ansehen.Unterhalb eines spezi�shen Dateisystems �ndet sih der Seiten-Cahe (engl.Page Cahe), den lokale Dateisysteme benutzen können, um auf das darunterliegende Gerät zuzugreifen.1 Durh diese Arhitektur ist das Dateisystem un-1Seit Linux 2.4 ist der Seiten-Cahe mit dem so genannten Bu�er-Cahe zusammengelegt



SKALIERBARKEIT VON CLUSTER-DATEISYSTEMEN 43abhängig von dem zugrundeliegenden Medium, da es über eine standardisierteShnittstelle mit dem Gerätetreiber kommuniziert. Aber auh Dateisysteme, dieohne Blok-Geräte (engl. blok devie) arbeiten, wie beispielsweise Netzwerke-Dateisysteme können den Seiten-Cahe benutzen. Allerdings müssen sie dieSeiten dann selber beshreiben, oder einen speziellen Gerätetreiber anbieten,der die Lese- und Shreibanforderungen über das Netzwerk an den zuständigenRehner weiterleitet und die Antworten im Seiten-Cahe ablegt.Die Grundidee hinter dem VFS ist die Einführung eines gemeinsamen Datei-modells, an das sih die unterstützten Dateisysteme halten müssen. Dieses Mo-dell entspriht dem der traditionellen Unix-Dateisysteme, da Linux seine nativenDateisysteme (Ext, Ext2, Ext3) mit möglihst minimalem Overhead durh diezusätzlihe Shiht benutzen möhte. Daher muss jede spezi�she Dateisystem-Implementierung ihre physikalishe Organisation auf dieses Modell abbilden.Ein Beispiel dafür ist die Verwaltung von Verzeihnissen. Nah dem Unix-Dateimodell wird ein Verzeihnis wie eine Datei behandelt, die eine Liste allerin diesem Verzeihnis enthaltenen Dateien und Verzeihnisse speihert. Im Ge-gensatz dazu speihert beispielsweise das MS/DOS-Dateisystem die Positionaller Dateien mit Hilfe einer Tabelle (FAT = File Alloation Table). Bei die-sem Dateisystem sind Verzeihnisse keine Dateien und daher muss die Linux-Implementierung dieses Dateisystems, die Verzeihnis-�Dateien� bei Bedarf er-stellen, um die Shnittstelle zu erfüllen, obwohl diese Dateien kein physikalishesÄquivalent auf dem Datenträger besitzen.Die Benutzung des Unix-Dateimodells ist die gröÿte Einshränkung des VFS.Sie ist aber unumgänglih, da Linux alle Dateisysteme innerhalb eines groÿen,einheitlihen Baumes verwaltet.3.3 Objekte des VFSBei der Implementierung eines Dateisystems für Linux ist der Programmiererauf die Benutzung von vier Objekten festgelegt: Superblok-, Inode-, File- undDentry-Objekte. Der Linux-Kern ist zwar in der niht-objektorientierten Pro-grammiersprahe C programmiert, aber die Shnittstelle des VFS ist trotzdemim gewissen Maÿe objektorientiert, wenn man ein Objekt als ein Softwarekon-strukt sieht, das sowohl die Datenstruktur, wie auh die Methoden, die diesemanipulieren, de�niert.Die Objekte sind als normalen C-Strukturen implementiert, die neben denDatenfeldern auh Funktionszeiger enthalten, die Funktionen mit festgelegtenSignaturen referenzieren. Diese Funktionen entsprehen den Methoden des Ob-jekts und ihre Signaturen enthalten in der Regel als ersten Parameter einenZeiger auf das Objekt (die Struktur) auf der die Operation ausgeführt werdensoll. In manhen Fällen können die Methoden auh ohne Implementierung blei-ben (der Funktionszeiger enthält in diesem Fall den Wert �0�) um anzuzeigen,dass die Standardimplementierung der VFS-Shiht verwendet werden soll.3.3.0.1 Das Superblok-Objektspeihert Informationen über ein Dateisystem, wie beispielsweise die Geräte-nummer, die Blokgröÿe, Daten zur Festplatten-Quota und Listen zur Verwal-worden, der in Linux 2.2 zwishen dem Seiten-Cahe und dem Gerätetreiber angeordnet war.



44 GUIDO MALPOHLtung von Inode- und File-Objekten. Die Methoden von Superblok-Objektendienen der Handhabung von Inodes, der Überprüfung von Quota-Beshränkung-en und dem Abmontieren (engl. unmount) des Dateisystems. Zu jedem montier-ten Dateisystem existiert genau ein Superblok-Objekt.3.3.0.2 Das Inode-Objektspeihert allgemeine Informationen über eine Datei oder ein Verzeihnis, wiebeispielsweise Zugri�srehte, Besitzer, Gröÿe oder Änderungsdatum. Es spei-hert jedoh niht den Dateinamen oder andere Informationen bezüglih desPfades der Datei, stattdessen ist jedes Objekt mit einer innerhalb des Dateisys-tems eindeutigen Nummer verknüpft, über die jede Datei und jedes Verzeihnisidenti�ziert werden kann. Die Methoden dieser Objekte dienen zum Erstellen,Löshen und Verändern von Dateien und Verzeihnissen, sowie zu deren Auf-�nden. Auh Symbolishe Verknüpfungen, Gerätedateien und Kanäle werdendurh Inode-Objekte repräsentiert. Diese Arten von Inodes werden jedoh inden folgenden Betrahtungen niht behandelt.3.3.0.3 Das File-Objektspeihert Informationen zur Interaktion zwishen Prozessen und einer o�enenDatei (im wesentlihen die aktuelle Position in der Datei und die Optionenmit denen die Datei geö�net wurde). Die Methoden von File-Objekten dienendem Ö�nen, Lesen, Shreiben und Shlieÿen von Dateien, sowie dem Lesen vonVerzeihnissen. Weiterhin sind auh Operationen zur Speiherabbildung (engl.memory mapping) und zum Sperren (engl. loking) von Dateien innerhalb diesesObjektes de�niert.3.3.0.4 Das Dentry-Objektspeihert die Verknüpfung zwishen dem Dateinamen mit dem zugehörigenInode-Objekt (diretory entry). Weiterhin speihert es auh einen Verweis aufdas Dentry-Objekt des Oberverzeihnisses. Im Falle von Verzeihnissen werdenauh Zeiger auf die in diesem Verzeihnis enthaltenen Dentry-Objekte verwal-tet. Dentry-Objekte werden bei der Suhe nah Dateien (Funktion: lookup())erstellt und in einem speziellen Cahe (Dentry-Cahe bzw. Verzeihnis Cahein Abb. 3.1) gespeihert, der bei weiteren Suhen nah dieser Datei den Zugri�auf die unteren Ebenen (Page-Cahe, Festplatte) vermeidet. Dentry-Objektebesitzen Methoden zu ihrer eigenen Verwaltung, das heiÿt zum Vergleihen, Lö-shen und Freigeben der Einträge, sowie die für Netzwerkdateisysteme wihtigeFunktion d_revalidate(), mit der das VFS abfragt, ob das Objekt noh gültigist. Jedes dieser Objekte besitzt einen Zeiger, mit dem auf so genannte �priva-te� Informationen des Objekts verwiesen werden kann. Dieser Zeiger wird voneinigen Dateisystemen dazu verwendet weitere Informationen zu referenzieren,die über die in den Standardfeldern gespeiherten hinausgehen. Bei der bereitserwähnten Implementierung des MS/DOS-Dateisystems kann so beispielsweiseeinem Verzeihnis ein Verweis auf die FAT-Tabelle angehängt werden.Übliherweise werden dazu von den Dateisystemen Strukturen angelegt, diediese Informationen enthalten und durh den Zeiger an die vom VFS erwarte-



SKALIERBARKEIT VON CLUSTER-DATEISYSTEMEN 45ten Objekte �angehängt� werden. Neben des Speihers für das eigentlihe Ob-jekt wird zusätzliher Speiher angefordert, so dass auf diese Weise erhöhteSpeiherfragmentierung verursaht wird. Dies ist gerade bei den vielbenutztenInode-Objekten shädlih für die Leistungsfähigkeit der Implementierung.Aus diesem Grund gibt es seit der Kern-Version 2.6 zusätzlihe Funktionenim Superblok-Objekt, die vom VFS für die Speiheranforderung der Inode-Objekte verwendet werden, sofern sie von einem Dateisystem implementiertwurden. Mit Hilfe dieser Funktion kann der Speiher für die Standard-Inode-Objekte und die zusätzlihen Informationen eines Dateisystems �am Stük� an-gefordert und auh gemeinsam freigegeben werden. So lässt sih zumindest beiden am häu�gsten benutzten Datenstrukturen eines Dateisystems, den Inodes,die zusätzlihe Felder zur Speiherung von Informationen benötigen, eine Re-duktion im Speiherverbrauh und eine zeite�zientere Allozierung und Freigabeerreihen.3.3.1 Beispiel einer DateioperationZur Veranshaulihung des Zusammenwirkens der Objekte betrahten wir denAufruf der Funktion fd = open("/path/file", O_RDONLY) innerhalb eines Be-nutzerlevel-Programms. Der Aufruf bewirkt, dass die Datei /path/file im nur-lesen-Modus geö�net wird und ein Dateideskriptor (ein Prozess-eindeutiger In-dex) angelegt wird, unter dem folgende Funktionsaufrufe die Datei referenzie-ren können. Die Funktion �open� ist eine POSIX-Funktion [21℄, die von einerC-Bibliothek (zum Beispiel Glib [30℄) implementiert wird und einen System-aufruf auf die Kern-Funktion sys_open durhführt.sys_open ist Teil der VFS-Shiht und muss nun zunähst die Datei �nden,oder genauer gesagt: Das Inode-Objekt, das die Datei repräsentiert. Die Funk-tion do_path_lookup traversiert dazu den Dateibaum. Im Fall von �/path/�le�stellt die Funktion zunähst fest, dass es sih um einen absoluten Pfad handelt,daher greift sie auf das im Kern gespeiherte Wurzeldateisystem zu und erhältdas Inode-Objekt des Wurzelverzeihnisses.Bis zu diesem Punkt ist der Ablauf für alle Dateisysteme gleih, aber die Su-he nah dem Unterverzeihnis �path� ist eine Operation, die sih von Dateisys-tem zu Dateisystem untersheidet. Daher wird die Suhe in einem Verzeihnisdurh eine Methode des Inode-Objektes ausgeführt. Jedes neue Inode-Objektwird so initialisiert, dass die Funktionszeiger auf die Methoden �seines� Datei-systems verweisen. In diesem Fall wird die Methode lookup() benutzt, umfestzustellen, ob ein Unterverzeihnis mit dem Namen �path� existiert. Ange-nommen, dieses Verzeihnis existiert, dann fordert die lookup()-Methode vomInode-Cahe die Inode mit der gesuhten Nummer an (Funktion: iget()) undinitialisiert sie; dazu gehört auh die Initialisierung der Funktionszeiger.Nahdem das Inode-Objekt für das Verzeihnis �path� angelegt wurde, über-nimmt wieder die do_path_lookup Funktion die Kontrolle und benutzt zur Su-he nah der Datei ��le� wiederum die lookup-Methode eines Inode-Objektes,in diesem Fall die des gerade erstellten Objektes, welhes das Verzeihnis reprä-sentiert. Diese Operation erzeugt (wiederum unter der Annahme, dass die Dateiexistiert) ein entsprehendes Inode-Objekt für die Datei.Zum Ö�nen der Datei wird shlieÿlih ein Objekt vom Typ File erzeugtund die open() Funktion aufgerufen, auf die in der Datenstruktur von Fileverwiesen wird. Die File-Struktur existiert niht auf dem Speiher-Medium,



46 GUIDO MALPOHLsondern nur im Hauptspeiher, als ein Konstrukt, das Anwendungen den Zugri�auf Dateien erlaubt. Im letzten Shritt weist die sys_open-Funktion shlieÿlihdem file-Objekt einen Dateideskriptor (engl. �le desriptor) zu, über den dieAnwendung auf die Datei zugreifen kann.Anmerkung: Tatsählih ist die Suhe nah einer Datei aufwändiger, als hierdargestellt wurde. Insbesondere die Verwendung des Inode- und des Verzeihnis-Cahes (engl. dentry ahe) wurde zur Vereinfahung weggelassen.Dieses Beispiel zeigt, dass das VFS einem Dateisystem Freiheiten bei derImplementierung der entsprehenden Einshubmethoden (open, lookup, et.)erlaubt, aber die Methoden auf die Verwendung der gemeinsamen Dateisystem-Objekte und damit auf das gemeinsame Dateimodell festlegt.3.4 Systemaufrufe vs VFS-AufrufeTabelle 3.1 zeigt alle Betriebssystemaufrufe für die das VFS zuständig ist, mitAusnahme von Operationen bezüglih Gerätedateien, Kanälen, symbolishenVerknüpfungen und Netzwerkoperationen. Die Tabelle enthält eine vollständigeListe dieser Aufrufe, allerdings werden die in CLF niht implementierte Opera-tion grau dargestellt. Es handelt sih dabei um asynhrone Lese- und Shreib-operationen (eine Neuerung in Linux 2.6), Kombinationen aus Datei- und Netz-werkoperationen, Synhronisationsoperationen und die Verwaltung von erwei-terten Attributen (auh eine Neuerung in Linux 2.6). Auf die Implementierungder Operationen für den Prototyp wurde verzihtet, da es sih um �optionale�Operationen handelt, deren Implementierung keinen weiteren Erkenntnisgewinngebraht hätte.Wie im vorhergehenden Abshnitt (3.3.1) anhand eines Beispiels gezeigt wur-de, korrespondieren die Einshubmethoden der VFS-Objekte niht in allen Fäl-len 1:1 mit den Betriebssystemaufrufen. Insbesondere die für diese Dissertationwihtige Metadaten-Verwaltung wird bereits teilweise vom VFS selber übernom-men. Dies ist einerseits ein Vorteil, da sih so die notwendige Implementations-arbeit reduziert, aber andererseits shränkt dies auh die Optimierungsmöglih-keiten ein. Zur Illustration wird in diesem Abshnitt das Verhältnis zwishenden Systemaufrufen und den möglihen Aufrufen an VFS-Einshubmethodendurh die Einführungen von Kategorien systematisiert.Dabei ist zu beahten, dass das VFS bei jedem Systemaufruf Vor- und Nah-arbeiten leistet und in keinem Fall den Kontroll�uss direkt an die Einshub-methoden übergibt. Zu diesen Arbeiten gehört beispielsweise das Überprüfenvon Zugri�srehten auf Dateien, Verzeihnisse und auf eventuell übergebeneSpeiherbereihe.3.4.1 Kategorie 1: Reine VFS-AufrufeZu dieser Kategorie gehören Systemaufrufe, die vollständig von der VFS-Shihtmit Hilfe der VFS-Objekte durhgeführt werden ohne auf eine native Datei-systemoperation in Form einer Einshubmethode zuzugreifen. Sie gliedern sihweiterhin in vier Gruppen:1. Funktionen, die Dateideskriptoren manipulieren, niht aber die Datei sel-ber: dup() dup2()
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Systemaufruf Beshreibungmount() umount() umount2() Montieren von Dateisystemensysfs() Liefert Informationen über verfügbareDateisystemestatfs() fstatfs() statfs64() fstatfs64()ustat() Liefert Statistiken über ein Dateisys-temhroot() pivot_root() Ändern des Wurzelverzeihnisseshdir() fhdir() getwd() Ändern des aktuellen Verzeihnissesmkdir() rmdir() Erstellen und Entfernen von Verzeih-nissengetdents() getdents64() readdir() link()unlink() rename() Abfragen und Ändern von Verzeihnis-einträgenhown() fhown() lhown() hown16()fhown16() lhown16() hmod() fhmod() Ändern des Besitzers und der Zugri�s-rehte der Dateistat() fstat() lstat() aess() oldstat()oldfstat() oldlstat() stat64() lstat64()fstat64() Abfragen des Dateistatusopen() lose() reat() umask() Ö�nen, Shlieÿen und Erzeugen vonDateiendup() dup2() fntl() fntl64() Handhabung von Dateideskriptorenselet() poll() Warten auf Ereignisse einer Menge vonDateideskriptorentrunate() ftrunate() trunate64()ftrunate64() Ändern der Dateigröÿelseek() _llseek() Ändern der Dateipositionread() write() readv() writev()sendfile() sendfile64() readahead() Lese- und Shreiboperationenio_setup() io_submit() io_getevents()io_anel() io_destroy() Asynhrone Lese- und Shreiboperatio-nenpread64() pwrite64() Setzen der Dateiposition und anshlie-ÿender Zugri�mmap() mmap2() munmap() madvise()minore() remap_file_pages() Speiherabbildungfdatasyn() fsyn() syn() msyn() Synhronisieren von Dateienflok() Abshlieÿen von Dateiensetxattr() lsetxattr() fsetxattr()getxattr() lgetxattr() fgetxattr()listxattr() llistxattr() flistxattr()removexattr() lremovexattr()fremovexattr() Setzen, Lesen und Ändern von erwei-terten AttributenTabelle 3.1: Systemaufrufe an das VFS (nah [7℄)Grau gedrukte Systemaufrufe sind in CLF niht implementiert.



48 GUIDO MALPOHL2. Funktionen, welhe die Seitenverwaltung betre�en, aber niht direkt aufDateien zugreifen: madvise(), minore() und remap_file_pages()3. Funktionen, welhe den aktuellen Prozess betre�en: umask() getwd().umask() ändern die Standard-Sihtbarkeit von neu erzeugten Dateien in-dem das entsprehende Feld in der Prozess-Datenstruktur geändert wird.Anfragen an getwd() werden vollständig aus dem Dentry-Cahe erfülltund erfordern keinen Zugri� auf das native Dateisystem.4. Die Funktion fhdir() ändern das aktuelle Verzeihnis eines Prozessesauf den Pfad einer geö�neten Datei.3.4.2 Kategorie 2a: Aufrufe, die das gesamte Dateisystembetre�enDie Systemaufrufe dieser Kategorie betre�en keine einzelnen Dateien oder Ver-zeihnisse, auh wenn beispielsweise die Aufrufe zum Montieren des Dateisys-tems einen Pfad als Parameter erwarten. Aus Siht des Dateisystems in demdas Verzeihnis existiert auf das ein weiteres Dateisystem montiert wird, gehö-ren diese Befehle in die Kategorie 3.Der Linux-Kern führt eine Liste mit den unterstützten Dateisystemtypen,welhe durh file_system_type-Objekte repräsentiert werden. Diese Liste istdynamish, weil durh das Laden von Modulen zur Laufzeit weitere Dateisyste-me hinzukommen können.Die Aufrufe in dieser Kategorie gliedern sih in drei Gruppen und benut-zen jeweils genau eine Einshubmethode aus dem Superblok-Objekt oder demfile_system_type-Objekt:1. sysfs() liefert Informationen über die im Kern registrierten Dateisyste-me. Die Informationen stammen aus vershiedenen Feldern des file_sys-tem_type-Objektes.2. Funktionen zum Montieren und De-Montieren des Dateisystems: mount(),umount() und umount2() rufen die Methoden get_sb() beziehungsweisekill_sb() zum Erzeugen und Freigeben des Superblok-Objektes auf.3. Funktionen zum Abfragen von Statistiken über das Dateisystem: statfs(),statfs64() und ustat(). Die aufgezählten Funktionen führen zum Auf-ruf der statfs() Methode des Superblok-Objektes.3.4.3 Kategorie 2b: Aufrufe mit DateideskriptorDiese Systemaufrufe arbeiten mit Dateideskriptoren und vereinfahen dadurhdie Kontrollmehanismen der VFS Shiht. In den Aufrufen muss nur siherge-stellt werden, dass der übergebene Deskriptor gültig ist, das heiÿt auf eine geö�-nete Datei verweist und auf eventuell übergebene Speiherbereihe zugegri�enwerden kann. Die Existenz der Datei und die erforderlihen Zugri�srehte kön-nen als gegeben vorausgesetzt werden und auh die Suhe nah der Datei imDateibaum entfällt.Bei Aufrufen von Funktionen dieser Kategorie wird genau eine Einshubme-thode aufgerufen (falls de�niert), welhe die eigentlihe Aufgabe zu erfüllen hat.Es lassen sih darüber hinaus vier Gruppen untersheiden:



SKALIERBARKEIT VON CLUSTER-DATEISYSTEMEN 491. Funktionen, die auf Methoden des Superblok-Objektes zugreifen: fstat-fs() und fstatfs64() rufen die Funktion statfs des Superblok-Objek-tes der aktuellen Datei auf.2. Funktionen, die auf Methoden des Inode-Objektes zugreifen: fhown(),fhown16(), ftrunate(), ftrunate64() und fhmod() bewirken einenAufruf der Methode setattr() (falls de�niert) des Inodes-Objektes, wel-hes mit der geö�neten Datei assoziiert ist. Alle betro�enen Felder und dieneuen Werte werden in eine speziellen Struktur (strut iattr) als Para-meter übergeben. Im Fall der Systemaufrufe ftrunate() und ftruna-te64() wird die Methode trunate() des Inode-Objektes aufgerufen. DieSystemaufrufe fstat(), oldfstat() und fstat64() dienen zur Abfragevon Feldern des Inode-Objektes. Bevor die Daten aus dem Inode-Objektkopiert werden, wird zunähst die Einshubmethode getattr() aufgeru-fen um die Aktualität der Felder siher zu stellen.3. Funktionen, die auf Methoden des File-Objektes zugreifen. Hinter den Sys-temaufrufen getdents(), getdents64() und readdir() steht jeweils einAufruf der Methode readdir() des File-Objektes, das in diesem Fall einVerzeihnis repräsentiert. Der Aufruf von lseek(), _llseek(), read(),write(), pread64() und pwrite64() führt zu einem Aufruf der gleihna-migen Methoden, wobei die Implementierung der lseek()Methode optio-nal ist. Bei den Funktionsaufrufen readv() und writev() werden entwe-der die gleihnamigen Methoden zum Lesen bzw. Shreiben in die überge-bene Liste der Speiherbereihe aufgerufen, oder es erfolgt ein mehrfaherAufruf der read() bzw. der write()Methoden. Bei Aufrufen von mmap()und mmap2() kommt die mmap() Methode des File-Objektes zum Einsatz.Der Aufruf von fntl() und fntl64() führen zu einem Aufruf der VFS-Methode do_fntl(), welhe in Abhängigkeit von den übergebenen Para-metern die File-Objekt-Methoden hek_flags(), dir_notify, lok()oder tasyn aufrufen oder auh nur zu einer Manipulation der Prozess-oder File-Objekte führen. Der Systemaufruf lose() verringert shlieÿ-lih den Referenzzähler der File-Objektes. Erreiht dieser den Wert 0, ruftdas VFS die release() Methode des File-Objektes auf.4. Die Systemaufrufe readahead() und munmap() betre�en die Seitenverwal-tung des Kerns. Die durh sie aufgerufenen Einshubmethoden gehören zuden Speiherverwaltungsoperationen, die innerhalb eines address_spae-Objektes de�niert werden, das in dem Inode-Objekt referenziert wird undInformationen über die im Seiten-Cahe gespeiherten Seiten einer Dateiträgt. readahead kann, sofern die Seiten niht bereits geladen wurden, zueinem mehrfahen Aufruf der readpage() Methode führen, sofern dieseimplementiert wurde, andernfalls wird mit einem Fehler abgebrohen. Beimunmap() werden gegebenenfalls die Methoden writepage() bzw. wri-tepages() verwendet, um veränderte Seiten zurükzushreiben. Genaugenommen greift munmap() niht über einen Dateideskriptor auf die Da-tei zu, sondern über eine im address_spae-Objekt gespeiherte Referenzauf das Inode-Objekt.



50 GUIDO MALPOHL3.4.4 Kategorie 3: Aufrufe mit DateisuheIn die letzte Kategorie fallen shlieÿlih Aufrufe, die neben ihrer eigentlihenFunktion auh eine oder mehrere Suhen innerhalb des Dateisystems auslösen,welhe zu weiteren Aufrufen von Einshubmethoden führen. Beispielhaft wurdedieser Vorgang in Abshnitt 3.3.1 gezeigt. Der folgende Abshnitt 3.5 wird dieAu�ösung von Dateinamen im Detail betrahten, an dieser Stelle wird zunähstnur die eigentlih Funktion des Systemaufrufs betrahtet, die im Anshluss andie Pfadau�ösung ausgeführt wird.Die Aufrufe lassen sih in folgende drei Gruppen gliedern:1. Die Systemaufrufe dieser Kategorie führen, abgesehen von den für diePfadau�ösung notwendigen Aufrufen, zu keinen weiteren Aufrufen vonEinshubmethoden: hroot() und pivot_root() ändern das Wurzelver-zeihnis des aktuellen Prozesses und hdir() ändert das aktuelle Verzeih-nis des Prozesses.2. Der Systemaufruf open() führt zum Aufruf der gleihnamigen Methodein dem entsprehenden File-Objekt. Alle übrigen Zugri�e auf Methodenaus File-Objekten �nden über Dateideskriptoren statt.3. Der Groÿteil der Aufrufe in dieser Kategorie bezieht sih auf Inode-Objekte,das heiÿt Dateien und Verzeihnisse. Zum Erzeugen von Dateien und Ver-zeihnissen werden die Aufrufe reat() und mkdir() verwendet, genauwie die Gegenstüke zum Löshen (unlink() und rmdir()) zum Aufrufder gleihnamigen Methoden in dem Inode-Objekt des Oberverzeihnis-ses führen. Der Systemaufruf rename() dient niht nur dem Umbenennenvon Dateien und Verzeihnissen sondern auh dem Vershieben. Auh hierruft das VFS die gleihnamige Methode in der Inode des Oberverzeih-nisses auf. Zum Ändern des Besitzers, der Sihtbarkeit oder der Längeeiner Datei (abgesehen von der Länge lassen sih diese Operationen auhauf Verzeihnisse anwenden) durh die Funktionen hown(), lhown(),hown16(), lhown16(), hmod(), trunate() und trunate64() ruftdas VFS die Einshubmethode setattr() aus, um das darunter liegen-de Dateisystem über die Änderungen zu informieren. Zur Abfrage derFelder eines Inode-Objektes können die Systemaufrufe stat(), lstat(),aess(), oldstat(), oldlstat(), stat64() und lstat64() verwendetwerden. Das VFS stellt zunähst durh den Aufruf der Einshubmethodegetattr() siher, dass die Daten aktuell sind und kopiert sie anshlie-ÿend in den gewünshten Speiherbereih oder prüft sie (im Falle vonaess()).3.4.5 Übersiht über alle KategorienTabelle 3.2 listet noh einmal alle Kategorien und die ihnen zugeordneten Sys-temaufrufe auf. Wie auh shon in die vorhergehenden Abshnitten, wurde Auf-rufe weggelassen, die für CLF niht implementiert wurden.



SKALIERBARKEIT VON CLUSTER-DATEISYSTEMEN 51Kategorie 1: Reine VFS-AufrufeGruppe Aufrufe1. Manipulation von Dateideskriptoren dup() dup2()2. Seitenverwaltung madvise() minore() remap_file_pages()3. Prozessoptionen getwd() umask()4. Verarbeitung im VFS fhdir()Kategorie 2a: Aufrufe, die das Dateisystem als Gesamtheit betre�enGruppe Aufrufe1. Registrierte Dateisysteme sysfs()2. Montieren von Dateisystemen mount() umount() umount2()3. Statistiken über ein Dateisystem statfs() statfs64() ustat()Kategorie 2b: Aufrufe mit DateideskriptorGruppe Aufrufe1. Aufruf von superblok-Methoden fstatfs() fstatfs64()2. Aufruf von inode-Methoden fhown() fhown16() ftrunate()ftrunate64() fhmod() fstat() oldfstat()fstat64()3. Aufruf von file-Methoden getdents() getdents64() readdir() lseek()_llseek() read() write() pread64()pwrite64() readv() writev() mmap() mmap2()fntl() fntl64() lose()4. Seitenverwaltung readahead() munmap()Kategorie 3: Aufrufe mit DateisuheGruppe Aufrufe1. Kein Aufruf von Einshubmethoden hroot() pivot_root() hdir()2. Aufruf von file-Methoden open()3. Aufruf von inode-Methoden reat() mkdir() unlink() rmdir() rename()hown() lhown() hown16() lhown16()hmod() stat() lstat() aess() oldstat()oldlstat() stat64() lstat64() trunate()trunate64()Tabelle 3.2: Systemaufrufe nah Kategorie3.5 Pfadau�ösungViele Systemaufrufe erhalten den Pfad der Datei, auf der sie operieren sollen,als Parameter übergeben. Damit die Operation ausgeführt werden kann, mussdas VFS zunähst eine Pfadau�ösung durhführen, also die durh die überge-bene Zeihenkette repräsentierte Inode �nden. Nahdem dieser Prozess in Ab-shnitt 3.3.1 beispielhaft vorgeführt wurde, wird dieser Abshnitt die allgemeineVorgehensweise erläutern. Anshlieÿend folgt eine Beshreibung des Ein�usses,den ein konkretes Dateisystems durh Einshubmethoden auf diesen Algorith-mus nehmen kann.3.5.1 Allgemeine VorgehensweiseDer Algorithmus zerlegt den Pfad in seine Bestandteile, die Pfadelemente ge-nannt werden. Diese Pfadelemente müssen, mit Ausnahme des letzten, Verzeih-nisse repräsentieren. Zunähst wird dabei zwishen absoluten Pfaden (beginnen



52 GUIDO MALPOHLmit einem �/�) und relativen Dateinamen untershieden. Im ersten Fall beginntdie Suhe im Wurzelverzeihnis des Prozesses, im zweiten Fall im aktuellen Ver-zeihnis des Prozesses. In der Prozessstruktur sind Zeiger auf die zugehörigenDentry-Objekte gespeihert, die wiederum mit einem Inode-Objekt verknüpftsind.Ausgehend von diesem initialen Verzeihnis wird nah dem ersten Elementdes Pfades gesuht, um das dazu gehörige Inode-Objekt zu �nden und zu laden.Wurde die Inode gefunden, wird darin nah der Inode des zweiten Bestandteildes Pfades gesuht. Dies wird für alle Elemente des Pfades wiederholt, bis dergesamte Pfad aufgelöst wurde.Um unnötige Zugri�e auf das Medium, auf dem das Dateisystem gespeihertist, zu vermeiden, wird die iterative Suhe durh den Verzeihnis-Cahe (Dentry-Cahe) beshleunigt. Er speihert das Ergebnis von bisherigen Suhen im Haupt-speiher und erlaubt daher bei der wiederholten Suhe eines Dateinamens ineinem Verzeihnis die Umgehung des Mediums. Die Objekte vom Typ Den-try existieren nur zu diesem Zwek: Sie stellen eine Verbindung zwishen denInode-Objekten und ihren Namen her und sind untereinander im Sinne der Ver-zeihnishierarhie verknüpft.In traditionellen Unix-Dateisystemen existiert die Verknüpfung zwishen ei-ner Inode und ihrem Namen nur implizit durh das Oberverzeihnisses. Ver-zeihnisse werden als Dateien verstanden, welhe die im Verzeihnis enthaltenenObjekte als Paare von Inode-Nummern und Namen speihern. Diese Darstel-lung ermögliht eine einfahe Implementierung der elementaren Suh-Operationin der Pfadau�ösung, welhe in einem Verzeihnis nah einem Namen suht undals Ergebnis die zugehörige Inode-Nummer liefert.Das iterative Suhverfahren wird durh die folgenden Eigenshaften vonUNIX-Dateisystemen ershwert:
• Die Zugri�srehte müssen bei jedem Shritt daraufhin überprüft werden,ob der Prozess die für das Lesen des Verzeihnisinhaltes notwendigen Reh-te besitzt.
• Bei einem Dateinamen kann es sih um eine symbolishe Verknüpfunghandeln. In diesem Fall muss die Suhe auf den Pfad der Verknüpfungfortgesetzt werden, um anshlieÿend mit dem ursprünglihen Pfad fort zufahren.
• Durh symbolishe Verknüpfungen kann es zu Endlosshleifen bei derPfadau�ösung kommen, wenn eine der Verknüpfungen auf sih selbst ver-weist. Das VFS muss diese Möglihkeit in Betraht ziehen und die End-losshleife aufbrehen.
• Auf jedes Verzeihnis kann ein Dateisystem montiert werden. Tri�t dasVFS bei der Pfadau�ösung auf ein solhes Verzeihnis, muss die Suhe indem neuen Dateisystem fortgeführt werden.
• Die Pfadau�ösung ist Prozess-spezi�sh: Der gleihe Pfad kann in unter-shiedlihen Prozessen untershiedlihe Dateien beshreiben. Das gilt auhfür absolute Pfade, weil das Wurzelverzeihnis eines Prozesses verändertwerden kann.



SKALIERBARKEIT VON CLUSTER-DATEISYSTEMEN 53Die Beahtung der genannten Punkte wird von der VFS-Shiht garantiert.Ausgehend von der Funktion path_lookup() ist die Auswertung des Pfades imSinne einer Shablonenmethode implementiert, die zugrunde liegenden Datei-systeme können durh die Implementierung der Einshubmethoden in jeder Ite-ration Ein�uss auf den Ablauf der Pfadau�ösung nehmen, jedoh niht die Auf-lösung als ganzes ändern oder ersetzen.3.5.2 Verwendung der Einshubmethoden bei der Pfad-au�ösungIm vorangegangenen Abshnitt wurde der grobe Ablauf der Pfadau�ösung vor-gestellt, wie sie vom VFS im Linux-Kern durhgeführt wird. In diesem Abshnittsoll die Frage geklärt werden, welhe Ein�ussmöglihkeiten ein konkretes Datei-systems auf diesen Prozess hat, oder genauer: An welher Stelle des Suhalgo-rithmus werden welhe Einshubmethoden aufgerufen?Die Pfadau�ösung ist ein iterativer Algorithmus, der bei der Inode des Wur-zelverzeihnisses oder des aktuellen Verzeihnisses des Prozesses beginnt. In je-dem Shritt wird ein weiteres Pfadelement aus dem Gesamtpfad entnommenund in dem zuletzt gefundenen Verzeihnis gesuht. Sobald eines der Pfadele-mente niht gefunden werden kann, briht der Algorithmus mit einem Fehlerab. Diese Shleife �ndet sih in der Kernel-Routine __link_path_walk(), diefür die Suhe nah der nähsten Inode die Funktion do_lookup() aufruft.Die Funktion do_lookup() erhält als Parameter einen Zeiger auf das aktuelleVerzeihnis (als Dentry-Objekt) dir und die Zeihenkette des zu suhendenPfadelements (name). Der Algorithmus zur Suhe sieht dann wie folgt aus:21. Suhe das Dentry-Objekt zu dem Pfadelement name im Dentry-Cahe. BeiErfolg fahre bei 3., andernfalls bei 2. fort.2. Rufe die lookup() Methode des Inode-Objektes von dir mit dir undname als Parameter auf. Kehrt diese erfolgreih zurük, fahre bei 4. fort,ansonsten kehre mit Fehlermeldung zum Aufrufer zurük.3. Wurde der Verzeihniseintrag im Dentry-Cahe gefunden, muss geprüftwerden, ob der gefundene Eintrag (dentry) noh gültig ist. Dazu wirddie d_revalidate() Methode des Dentry-Objektes aufgerufen, sie hat 2möglihe Rükgabewerte:(a) dentry ist niht mehr gültig: Fahre bei 2. fort.(b) dentry ist noh gültig oder wurde aktualisiert.4. Vor der erfolgreihen Beendigung von do_lookup() wird untersuht, obauf der gefundenen Inode ein weiteres Dateisystem montiert wurde. Ist diesder Fall wird die Wurzel-Inode des montierten Dateisystems, ansonsten diegefundene Inode an __link_path_walk() zurük gegeben.Die Suhe nah Pfadelementen beruht also hauptsählih auf den Einshub-methoden lookup() (de�niert im Inode-Objekt) und d_revalidate() (de�niert2Die Darstellung ist stark vereinfaht und dient in erster Linie dazu den Einsatz der wih-tigsten Einshubmethoden darzustellen. Für mehr Details siehe fs/namei. in den Kernel-Quelltexten.



54 GUIDO MALPOHLim Dentry-Objekt). Die Methode d_revalidate()wurde für Netzwerkdateisys-teme eingeführt, weil sih diese Dateisysteme aufgrund von anderen Klienten, diedas auf das gleihe Dateisystem zugreifen, verändern können, ohne dass die Än-derung durh die lokale VFS-Shiht läuft. Dadurh sind die Einträge im Dentry-Cahe, die normalerweise von den entsprehenden Routinen des VFS aktuali-siert werden, niht immer auf dem neusten Stand. Bei niht-netzwerkbasiertenDateisystemen ist diese Methode normalerweise niht implementiert, woraufhindo_lookup() die Gültigkeit eines im Dentry-Cahe gefundenen Eintrags vor-aussetzt. Es entfällt in dem oben angegebenen Algorithmus der Shritt 3.Bei jeder Pfadau�ösung, das heiÿt bei der Benutzung von Systemaufrufender Kategorie 3, erfolgt für jedes Pfadelement eine Suhe im Verzeihnis-Cahe.Wurde das Element niht gefunden, erfolgt ein Aufruf von lookup(), ansonstenwird die Gültigkeit durh d_revalidate() sihergestellt. Damit ist der Auf-wand der Prozedur direkt abhängig von der Länge des Pfades, wobei es vorteil-haft ist, wenn der Eintrag bereits im Cahe gespeihert und auh noh gültigist. Im ungünstigsten Fall werden für ein Pfadelement beide Einshubmethodenaufgerufen.3.6 ZusammenfassungDas VFS bietet ein Rahmenwerk, das bei der Implementierung eines Dateisys-tems benutzt werden muss. Es legt das Dateisystem auf die Verwendung desLinux Dateimodells fest, insbesondere auf die Verwendung der vier zentralenDatentypen Inode, File, Superblok und Dentry, die aufgrund der in ihnen ab-gelegten Funktionszeiger als Objekte angesehen werden können.Die Implementierung eines konkreten Dateisystems erfolgt durh Implemen-tierung dieser Funktionen, welhe vom VFS bei Bedarf aufgerufen werden. Nihtimplementierte Methoden (der Funktionszeiger wurde auf �Null� gesetzt) werdenim Regelfall durh Standard-Algorithmen aus der VFS-Shiht ersetzt.Vom VFS werden alle Datei-bezogenen Systemaufrufe bearbeitet, wobei dieShiht Aufgaben übernimmt, die allen Dateisystemen gemeinsam sind. Dazugehören neben der Verwaltung der zentralen Datentypen auh die Überprü-fung der Parameter von Systemaufrufen und shlieÿlih des Aufrufs der korrek-ten Einshubmethoden eines konkreten Dateisystems. Anhand des Verhältnisseszwishen Systemaufrufen und Einshubmethoden, lassen sih 4 Kategorien vonSystemaufrufen untersheiden, die in Tabelle 3.2 dargestellt sind.Aufrufe in Kategorie 1 führen zu keinem Aufruf einer Einshubmethode. BeiAufrufen der Kategorien 2a und 2b erfolgt genau ein Aufruf einer Einshub-methode, wobei sih diese Kategorien darin untersheiden, dass die Aufrufe ineinem Fall auf eine bestimmten Datei gerihtet sind (Kategorie 2b) und im an-deren Fall das gesamte Dateisystem betre�en (Kategorie 2a). Systemaufrufe derKategorie 3 führen zu den meisten Aufrufen von Einshubmethoden, da sie ne-ben der eigentlih Dateisystemoperation auh eine Pfadsuhe beinhalten, die zumehrfahen Aufrufen von Einshubmethoden führen (siehe Abshnitt 3.5).Die Betrahtung des Verhältnisses zwishen Systemaufrufen und Aufrufenvon Einshubmethoden ist wihtig, um die Entwurfsfreiheiten bei der Imple-mentierung von Linux-Dateisystemen zu erkennen und um im Speziellen dieEntwurfsentsheidungen von CLF nahvollziehen zu können. Im Allgemeinenlässt sih feststellen, dass Systemaufrufe der Kategorie 3, aufgrund der notwen-
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Kapitel 4Vorarbeiten: Paradis-NetDie vershiedenen Komponenten von CLF kommunizieren über das Hohge-shwindigkeitsnetzwerk des Clusters miteinander und verwenden dabei komple-xe Kommunikationsmuster, die mehr als zwei Teilnehmer haben. Um diese Inter-aktionen möglihst einfah und elegant implementieren zu können, verwendetCLF Paradis-Net , eine Netzwerkshnittstelle, die für diesen Zwek entworfenund implementiert wurde. Dieses Kapitel beshreibt die Bibliothek beginnendbei den Konzepten bis hinunter zu der konkreten Shnittstelle.4.1 EinleitungParadis-Net [54℄ ist eine Netzwerkbibliothek, die sih besonders für den Einsatzin verteilten Anwendungen und Betriebssystemdiensten eignet. Dabei spielt eskeine Rolle, ob die Anwendung über Hohgeshwindigkeitsnetzwerke (wie zumBeispiel Myrinet [6℄ oder In�niBand [42℄) über oder relativ langsame Transport-medien kommuniziert (wie zum Beispiel dem Internet). Sie abstrahiert von derverwendeten Netzwerkhardware und bietet eine einfahe Shnittstelle, welhedie Implementierung von komplexen Kommunikationsmustern erleihtert.Paradis-Net wurde auf Grund der Anforderungen des parallelen Dateisys-tems Cluster�le und der neuen Anforderungen von CLF entwikelt und be-hebt dabei Shwähen, die andere Kommunikationsparadigmen in diesen An-wendungsbereihen zeigen. Auf diese Shwähen sind shon die Entwikler desDateisystems xFS [2℄ im Jahre 1996 gestoÿen, wie sie in einem abshlieÿen-den Erfahrungsberiht über die Arbeit an xFS shreiben [87℄. Sie stellen fest,dass die Hauptursahe für ihre Probleme bei der Implementierung die Netz-werkshnittstellen waren, die niht zu den zu verwirklihenden Diensten pass-ten. Gleihzeitig formulieren sie eine Liste von Eigenshaften, die eine geeigneteNetzwerkshnittstelle für xFS erfüllen sollte. Der folgende Abshnitt fasst dieseForderungen zusammen und ergänzt sie um die eigenen Erkenntnisse bei derEntwiklung von CLF .4.2 AnforderungenDie Anforderungen an die Netzwerkshnittstelle, die in diesem Abshnitt ab-strakt beshrieben werden, entstammen einerseits der eigenen Erfahrung bei57



58 GUIDO MALPOHLder Implementierung von CLF und andererseits dem Erfahrungsberiht des Ent-wiklerteams von xFS [87℄.Obwohl es unzählige Netzwerkshnittstellen für die vershiedensten Netzwer-ke gibt, steht der Entwikler eines verteilten Betriebssystemdienstes vor einershwierigen Wahl: Soll für die Anwendung möglihst hohe Performanz erreihtwerden, dann muss er eine systemnahe und auf das verwendete Netzwerk spe-zialisierte Bibliothek verwenden, wodurh die Portabilität der Anwendung aufandere Hardware zumindest gefährdet ist. Soll hohe Portabilität erreiht wer-den, so muss eine möglihst überall verfügbare Shnittstelle verwendet werden,wodurh die Leistungsfähigkeit leidet: Die Shnittstelle soll als möglihst dünneShiht zwishen der Anwendung und einer systemnahen, spezialisierten Biblio-thek agieren, um einerseits die gewünshte Abstraktion und andererseits auhhohe Performanz zu bieten.Vor allem für die Implementierung von Dienstgebern ist es von Vorteil, wenndie verwendete Netzwerkshnittstelle Paket-orientiert ist und niht nur aus ei-nem unstrukturierten Datenstrom besteht. Shnittstellen, die einen Datenstromzwishen zwei Knoten anbieten, zwingen den Benutzer in den meisten Fällendazu, ein Protokoll zu implementieren, welhes das Versenden von Nahrihteneiner bestimmten Länge erlaubt. Diese Aufgabe sollte direkt von der Netzwerk-shnittstelle erfüllt werden. Darüber hinaus sollen den einzelnen Nahrihtenvom Absender Typen zugeordnet werden können, damit der Empfänger ein-gehende Nahrihten ohne Betrahtung des Inhalts sortieren kann: Die Netz-werkshnittstelle soll paketorientiert sein und vershiedene Nahrihtentypenunterstützen.Auf der Empfängerseite sollen die ankommenden Nahrihten asynhron vonBehandlungsfunktionen abgearbeitet werden. Die Auswahl der Behandlungs-funktionen soll anhand des Nahrihtentyps erfolgen, so dass diese Vorgehens-weise dem Verhalten eines RPC-Aufrufs [58℄ auf der Empfängerseite ähnelt. DieVerwendung von Behandlungsfunktionen erleihtert insbesondere die Implemen-tierung von Dienstgebern.Weiterhin ist es bei Dateisystemen unerlässlih, dass die Reihenfolge derNahrihten zwishen zwei Knoten erhalten bleibt. Erzeugt ein Klient beispiels-weise eine Datei, um sie anshlieÿend zu ö�nen, dann kann eine Vertaushungdieser beiden Anforderungen zu unvorhergesehenem Verhalten führen. Daherwird auf die Verarbeitung der Nahrihten in parallelen Fäden verzihtet: DieNetzwerkshnittstelle soll ankommende Nahrihten innerhalb einer Ereignis-shleife mittels Behandlungsfunktionen abarbeiten und dabei die Reihenfolgeder Nahrihten zwishen Sender und Empfänger aufreht erhalten.Ein Teil des Dateisystems CLF sind im Linux-Kern und damit im Be-triebssystem verankert. Es handelt sih dabei um das Klienten-Modul, wel-hes das Montieren des Dateisystems auf einem Rehenknoten erlaubt. Die-ses Kern-Modul muss sowohl mit dem Metadatenmanager, als auh mit denDaten-Servern kommunizieren. Das setzt voraus, dass die Netzwerkshnittstel-le innerhalb des Betriebssystems implementierbar ist und eine Kommunikationmit einer entsprehenden Gegenstelle auf der Benutzerebene erlaubt: Die Netz-werkshnittstelle soll sih für eine Implementierung innerhalb des Linux-Kernelseignen.Das gröÿte Problem sehen Wang und Anderson [87℄ jedoh in fehlender Un-terstützung bei der Implementierung komplexer Protokolle, die über das klassi-she Dienstnehmer/Dienstgeber-Muster hinausgehen. Dabei handelt es sih im
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Peer1 Peer3Abbildung 4.1: Weiterleitung
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Peer3

Peer4Abbildung 4.2: Verteilen/SammelnDurhgezogener Pfeil: Anfrage � Gestrihelter Pfeil: AntwortWesentlihen um zwei generishe Muster: Die Weiterleitung (engl. ContinuationPassing) und das Verteilen/Sammeln (engl. Satter/Gather).Abbildung 4.1 zeigt das Weiterleitungsmuster : Der Knoten Peer1 stellt eineAnfrage an Peer2 ( 1©). Da dieser die Anfrage niht direkt beantworten kann,leitet er sie an einen dritten Knoten weiter ( 2©). Dieser antwortet auf die An-frage, und shikt die Antwort direkt zu Peer1 zurük ( 3©). Dieses Muster trittbeispielsweise in xFS [2℄ beim kooperativen Cahen (siehe Abshnitt 2.2.3) auf:Auf einem Klienten (Peer1 ) wird aus einer Datei gelesen. Da sih die entspre-henden Daten niht im lokalen Cahe be�nden, shikt der Klient eine Anfragean den Manager. Dieser verwaltet niht nur die Daten auf seiner Festplatte,sondern auh Listen über den aktuellen Cahe-Bestand der Klienten und �ndetheraus, dass ein zweiter Klient (Peer3 ) die gewünshten Daten speihert. Mo-derne Netzwerke weisen eine niedrige Latenz auf und aus diesem Grund ist esbesser, die Daten aus dem Speiher des anderen Klienten zu kopieren, als sievon der Festplatte des Managers zu lesen. Daher wird die Anfrage an Peer3 wei-tergeshikt und von diesem beantwortet, indem die gewünshten Daten direktan den lesenden Klienten geshikt werden.Das zweite typishe Muster für Dateisysteme wie xFS und Cluster�le, welhedie Daten einer Datei über mehrere Daten-Server verteilen, ist das Verteilen/-Sammeln-Muster. Es tritt dort auf, wo ein Klient Anfragen an vershiedeneandere Knoten shikt und anshlieÿend auf Antworten wartet, die in beliebi-ger Reihenfolge eintre�en können. Dabei kann es sih beispielsweise um eineLese-Anfrage an vershiedene Daten-Server handeln, die jeweils nur einen Teilder betre�enden Datei speihern. Abbildung 4.2 illustriert das Protokoll: DieAnfragen werden gleihzeitig losgeshikt (wenn möglih) und die Interaktionist erst dann beendet, wenn jeder angesprohene Knoten eine passende Antwortzurükgeshikt hat.Bisherige Netzwerkshnittstellen bieten dem Programmierer nur wenig Un-terstützung bei der Implementierung solher Kommunikationsmuster. Das Zielbeim Entwurf von Paradis-Net war es daher, dass die Netzwerkshnittstelledem Benutzer die e�ziente Implementierung von Protokollen, wie dem Dienst-nehmer/ Dienstgeber- (Client/Server), dem Weiterleitungs- (Continuation Pas-sing) und dem Verteilen/Sammeln-Muster (Satter/Gather), erleihtert.



60 GUIDO MALPOHL4.3 Verwandte ArbeitenIn diesem Abshnitt werden vershiedene Netzwerkshnittstellen vorgestellt undan den Forderungen des letzten Abshnitts gemessen. Die Auswahl orientiertsih an dem, was in anderen Dateisystemen zum Einsatz kommt.4.3.1 TCP-SoketsDas Transmission Control Protool (TCP) ist ein zuverlässiges, verbindungs-orientiertes Transportprotokoll für Computernetze, das 1981 als RFC 793 [28℄standardisiert wurde. TCP ist Teil der Internetprotokollfamilie und stellt einenvirtuellen Kanal zwishen zwei Endpunkten (Sokets) her. Auf diesem Kanalkönnen in beide Rihtungen Daten übertragen werden. TCP-Sokets sind unterLinux/UNIX Teil des Betriebssystems und werden über standardisierte Shnitt-stellen (GLIBC [30℄) angesprohen. Trotz des shwergewihtigen Protokolls, wer-den sie aufgrund ihrer breiten Verfügbarkeit von vielen Dateisystemen, wie zumBeispiel NFS (ab Version 3 [13℄), AFS [41℄, PVFS [17℄ und von Cluster�le [44℄benutzt. Neuere Entwiklungen erlauben es, TCP-Sokets auh über Hohge-shwindigkeitsnetzwerke zu verwenden, die mit Hilfe von vershiedenen Opti-mierungen die Latenz auf die Gröÿenordnung der proprietären Shnittstellensenken können. So erlaubt beispielsweise Sokets-GM [32℄ die Kommunikationüber das Myrinet-Netzwerk mittels Sokets, bei In�niBand heiÿt die entspre-hende Shnittstelle Sokets Diret Protool (SDP) [66℄.TCP-Sokets arbeiten aus Anwendungssiht auf der Basis von Byteströmen.Anwendungen müssen daher in vielen Fällen den unstrukturierten Datenstrommit eigenen Protokollen zu einem Paket-orientierten Dienst erweitern. Dies istbei der Implementierung von Netzwerkdateisystemen unerlässlih, da diese an-frageorientiert und mit variierenden Nahrihtengröÿen arbeiten. Der Empfän-ger einer Nahriht muss in der Lage sein, einzelne Nahrihten (Anfragen oderauh Antworten) aus dem Bytestrom zu extrahieren und weiter zu verarbeiten.Bei TCP-Sokets muss diese Arbeit von der Anwendung übernommen werden.Weiterhin muss vor der eigentlihen Kommunikation zunähst einmal die vir-tuelle Verbindung zu dem Kommunikationspartner aufgebaut werden. Bei demVerbindungsaufbau müssen beide Seiten aktiv werden: Eine Seite muss die Ver-bindung initiieren und die andere Seite muss sie akzeptieren. Über jede solheVerbindung kann der Knoten mit genau einem Partner kommunizieren.Alternativ zur Strukturierung des Datenstromes kann eine Anwendung auhfür jede Anfrage eine neue Verbindung aufbauen und nah Empfang der Antwortwieder shlieÿen. Nahteil dieser Vorgehensweise ist vor allem die groÿe Verzö-gerung, die dadurh verursaht wird. Beim Aufbau einer TCP-Verbindung tre-ten beide Seiten miteinander in Kontakt, bevor überhaupt Daten ausgetaushtwerden können. Darüber hinaus würde der Empfang einer Antwort von einemanderen Dienstgeber im Rahmen des Weiterleitungs-Musters den Aufbau einerweiteren Verbindungen erfordern, über welhe die Nahriht beim Klienten ein-tre�en würde. Der Klient müsste die Antwort aus der neuen Verbindung emp-fangen und mit der ursprünglihen Anfrage in Verbindung setzen. Bei diesenAufgaben bieten TCP-Sokets keinerlei Unterstützung.Aber selbst wenn man davon ausgeht, dass zwishen allen beteiligten Knoteno�ene Verbindungen bestehen, helfen TCP-Sokets niht bei der Implementie-rung des Weiterleitungs- oder des Verteilen/Sammeln-Musters, sie ershweren



SKALIERBARKEIT VON CLUSTER-DATEISYSTEMEN 61
1 2

34

Peer2

Peer1 Peer3Abbildung 4.3: Weiterleitung per RPC � Variante 1Durhgezogener Pfeil: Anfrage � Gestrihelter Pfeil: Antwortes aufgrund der Endpunkt-Semantik sogar. Beim Weiterleitungsmuster ist imVorherein niht bekannt, von welhem Knoten die Antwort gesendet wird. Da-her muss die Anwendung alle o�enen Endpunkte auf eventuelle Antworten hinüberwahen und die Antwort aus diesen in Empfang zu nehmen. TCP-Soketsarbeiten für die Entwiklung von verteilter Software niht auf der rihtigen Ab-straktionsebene.4.3.2 RPCEntfernte Prozeduraufrufe (Remote Proedure Call, RPC [58℄) werden in ver-teilten Dienstnehmer/Dienstgeber Anwendungen eingesetzt und kommen auhin dem Netzwerkdateisystem NFS (bis Version 3 [70℄) zum Einsatz. Ihr groÿerVorteil liegt in der einfahen Semantik, die einem lokalem Funktionsaufruf äh-nelt. Die Grundidee beim Entwurf von RPCs war es, den Entwikler von denunnötigen Komplikationen des Netzwerks fern zu halten, damit er sih auf dieProbleme höherer Ebene konzentrieren kann. Dies funktioniert auh reht gut,solange es sih um ein reines Dienstnehmer/Dienstgeber System handelt. Wiebereits im vorangegangenen Abshnitt erläutert, sind für bestimmte Anwen-dungen niht nur solhe einfahen Kommunikationsmuster notwendig, sondernauh Muster, die eine Interaktion von mehreren Knoten in vershiedenen Rollenerfordern.Versuht man solhe Muster mittels entfernter Prozeduraufrufe zu synthe-tisieren, so führt diese zu unnatürlihen Konstruktionen, die darauf zurükzu-führen sind, dass ein entfernter Aufruf immer aus einem Anfrage-Antwort Paarbesteht. Abbildung 4.3 zeigt den Versuh einer Implementierung des Weiterlei-tungsmusters (Abbildung 4.1) mittels RPCs. Die durhgezogenen, dünnen Pfeilestellen dabei die (entfernten) Prozeduraufrufe und die gestrihelten Pfeile dieAntworten dar. Die Dike der Pfeile soll die Gröÿe der Nahriht wiederspiegeln.Peer1 stellt zunähst die Anfrage an Peer2, der wiederum einen entfernten Auf-ruf an Peer3 rihtet. Aufgrund der Semantik von entfernten Aufrufen muss dieAntwort dem Weg der Anfragen zurük zum ursprünglihen Aufrufer folgen.Dabei kommt es zu dem im Grunde unnötigen Datentransfer über Knoten 2,der zusätzlih Speiher zum Zwishenspeihern der Antwort von Knoten 3 zurVerfügung stellen muss.Eine Möglihkeit den zusätzlihen Transfer zu vermeiden zeigt Abbildung 4.4:Hier �ndet der eigentlihe Datentransfer während eines zusätzlihen entferntenAufrufs statt und niht während der Rükkehr. Dabei müssen alle beteiligten
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Peer1 Peer3Abbildung 4.4: Weiterleitung per RPC � Variante 2Durhgezogener Pfeil: Anfrage � Gestrihelter Pfeil: AntwortKnoten sowohl als Dienstgeber, wie auh als Dienstnehmer auftreten. Für Kno-ten 1 besteht eine weitere Shwierigkeit darin, den entfernten Aufruf von Kno-ten 3 ( 3©), mit der eigenen Anfrage ( 1©) an Knoten 2 in Verbindung zu setzen.Vor dem Absetzen des entfernten Aufrufs muss der Knoten 1 dafür zunähst lo-kal Informationen ablegen, die es ihm erlauben, die spätere Anfrage eines ande-ren Knoten als Antwort auf die vorausgegangene, eigenen Anfrage zu erkennen.Neben diesen Komplikationen wird durh die Au�ösung der entfernten Aufru-fe (Shritte 4©, 5© und 6©) noh weitere Verzögerung verursaht, da Knoten 1durh die RPC Semantik bis zum Abshluss seines entfernten Aufrufs blokiertist.Alleine an der Anzahl der notwendigen Netzwerknahrihten lässt sih shondie Ine�zienz von RPCs bei der Implementierung dieses Musters ablesen. Unterder Annahme, dass die Nahriht niht nur einmal, sondern n Mal weitergeleitetwird, sind im optimalen Fall (Abbildung 4.1) n + 1 Nahrihten notwendig,während mit entfernten Prozeduraufrufen entweder 2n (Abbildung 4.3) oder
2n + 2 (Abbildung 4.4) Nahrihten vershikt werden müssen.Für die Implementierung des Verteilen/Sammeln-Musters (Abbildung 4.2)sheinen RPCs zunähst besser geeignet: Peer1 stellt naheinander die Anfra-gen an Peer2, Peer3,. . . und erhält jeweils eine Antwort zurük. Bei genauererBetrahtung wird jedoh klar, dass aufgrund der blokierenden Semantik vonentfernten Prozeduraufrufen nur eine sehr ine�ziente Implementierung möglihist. Für dieses Muster sollten alle Anfragen, unabhängig vom Eintre�en derAntworten, innerhalb kürzester Zeit abgeshikt werden, damit die Dienstgeberdiese parallel beantworten können und um die Verzögerungen durh den Netz-werktransfer zu versteken. Bei der Verwendung von RPCs kann die nähsteAnfrage jedoh erst dann losgeshikt werden, wenn die Antwort auf die letzteAnfrage eingetro�en ist. Durh die Serialisierung der Anfragen geht theoretishmöglihe Parallelität verloren.Insgesamt besitzen Entfernte Prozeduraufrufe zwar eine relativ hohe Ab-straktionsebene, sind aber für die Implementierung der komplexen Kommuni-kationmuster nur shleht geeignet.4.3.3 Ative MessagesAktive Nahrihten (Ative Messages, AM [53, 86℄) ist eine systemnahe Kom-munikationsshnittstelle, die als eine Art Mashinensprahe für Entwikler von



SKALIERBARKEIT VON CLUSTER-DATEISYSTEMEN 63Kommunikationsbibliotheken verstanden werden kann. Die Shnittstelle kam,hauptsählih aus Performanz-Gründen, bei der Implementierung des Dateisys-tems xFS zum Einsatz.Die Grundidee der Aktiven Nahrihten ist, dass eine Nahriht die Kennungeiner Prozedur mit sih führt, die für ihre Weiterverarbeitung auf der Empfän-gerseite zuständig ist. Dies ähnelt den entfernten Funktionsaufrufen, mit demUntershied, dass die Behandlungsfunktionen auf Empfängerseite niht für dieBeantwortung der Anfrage, sondern nur für das Empfangen der Nahriht zu-ständig sind.Die Nahrihten werden zuverlässig ausgeliefert, aber mögliherweise niht inder rihtigen Reihenfolge. Wenn eine Nahriht eintri�t, wird die Behandlungs-funktion aufgerufen und läuft bis zu ihrer Beendigung. Dieser Aufruf ist einer derGründe für die E�zienz von AM, führt aber gleihzeitig zu Einshränkungenim Programmiermodell. Da während der Laufzeit der Routine keine weiterenNahrihten empfangen werden, muss sie shnell und blokierungsfrei ablau-fen. Daher dürfen Behandlungsfunktionen niht die Bearbeitung der Anfrageübernehmen, sondern nur die Nahriht in Empfang nehmen und die Anwen-dung informieren. Die Anwendung übernimmt anshlieÿend in einem anderenAusführungsfaden die Beantwortung und shikt die Antwort an den Klienten.Bei einigen Implementierungen darf die Behandlungsfunktion einer Anfrage ge-nau eine Nahriht an den Absender der Anfrage senden. Um Verklemmungenzu vermeiden, darf die Behandlungsfunktion der daraufhin abgesetzten Ant-wort das Netzwerk überhaupt niht benutzen. So können mit Hilfe der Behand-lungsfunktionen einfahe Anfrage/Antwort-Muster implementiert werden. Diein Abshnitt 4.2 beshriebenem Kommunikationsmuster sind mit AM zwar im-plementierbar, erfordern aber relativ aufwändige Programmierung. Die Shnitt-stelle bietet auh nur shwahe Unterstützung für Dienstnehmer/DienstgeberMuster.Obwohl AM bei der Implementierung von xFS zum Einsatz kam, sprehensih die Entwikler rükblikend jedoh ausdrüklih gegen den Einsatz derShnittstelle in verteilten Systemen aus [87℄. Die Hauptgründe, die gegen denEinsatz von AM sprehen sind die niedrige Shnittstellenebene, die viele system-nahe Details entblöÿt und die Beshränkung auf ein Dienstnehmer/DienstgeberKommunikationsmodell.4.3.4 MPIDasMessage Passing Interfae (MPI [33, 83℄) ist ein Shnittstellenstandard, derdurh das MPI Forum, einem Konsortium von Computerherstellern, Naturwis-senshaftlern und Entwiklern von Bibliotheken, im Jahr 1993 festgelegt wurde.MPI hat sih in den letzten Jahren zu einem de-fato Standard bei der Pro-grammierung von parallelen Anwendungen für Cluster nah dem SPMD (SingleProgram, Multiple Data) Prinzip entwikelt. MPI unterstützt sowohl Punkt-zu-Punkt Nahrihten, wie auh gemeinsame Operationen von mehreren Teilneh-mern. MPI wird von festen Gruppen von Prozessen benutzt, die gemeinsam inKommunikatoren organisiert sind, welhe den Kontext der MPI Operationenfestlegen. Innerhalb eines Kommunikators werden die teilnehmenden Prozesseanhand einer eindeutigen Nummer, dem so genannten Rang untershieden undadressiert.Zu den globalen Operationen gehören auh Verteil-Operationen, die Daten,



64 GUIDO MALPOHLwie beispielsweise Matrizen, nah bestimmten Mustern an eine Reihe von Pro-zessen versenden können. Dazu wird auf jedem der beteiligten Knoten der gleiheBefehl ausgeführt, der anhand des Ranges die Rolle des aufrufenden Prozes-ses innerhalb der globalen Operation erkennt. Weiterhin gibt es auh Sammel-Operationen, die analog zu den Verteil-Operationen funktionieren.Aus vershiedenen Gründen ist MPI jedoh niht für den Einsatz in verteiltenDateisystemen geeignet. Zunähst einmal bestehen Netzwerkdateisysteme ausvershiedenen unabhängigen Diensten, die unabhängig voneinander gestartetund beendet werden und niht aus einem einzelnen Programm, das auf allen teil-nehmenden Knoten gemeinsam gestartet wird. In einer MPI-Laufzeitumgebungist das Hinzukommen von Kommunikationsteilnehmern nah dem Start, so-wie das Wegfallen von Kommunikationspartnern zur Laufzeit niht vorgesehen.Nah dem Start aller MPI-Prozesse registrieren sih diese bei der Laufzeitumge-bung, welhe die Kommunikatoren bildet; ein nahträglihes Hinzukommen vonProzessen ist niht vorgesehen. Es gilt als Fehler, wenn sih ein Kommunikations-partner vorzeitig beendet, daher werden auh die übrigen Prozesse automatishvon der Laufzeitumgebung beendet.Insgesamt gesehen ist das Kommunikationsmodell von MPI niht für dieImplementierung von verteilten Dateisystemen geeignet.4.4 Das Kommunikationsmodell von Paradis-NetAufgrund der speziellen Anforderungen (siehe Abshnitt 4.2) wurde für dasClusterdateisystems CLF eine neuartige Kommunikationsshnittstelle entwi-kelt. In diesem Abshnitt soll zunähst das Kommunikationsmodell erläutertwerden, das der im folgenden Abshnitt beshriebenen, konkreten Programmier-shnittstelle zugrunde liegt.Die Bibliothek Paradis-Net arbeitet mit einem verbindungslosen Peer-to-Peer Kommunikationsmodell, bei dem jeder Kommunikationsendpunkt gleih-zeitig Dienstgeber und Dienstnehmer sein kann. Für jeden Kommunikations-endpunkt wird eine Adresse vergeben, die innerhalb des verwendeten Netzwerkseindeutig ist. Eine Instanz von Paradis-Net kann auh mehrere Endpunkte de-�nieren, falls der Knoten über untershiedlih Netzwerke erreihbar ist.Ein Beispiel dafür ist ein Cluster, der über ein normales und ein Hohge-shwindigkeits-Netzwerk verfügt, wie Ethernet und In�niband. Mit Paradis-Netkann dann ein Programm (= eine Paradis-Net-Instanz) jeweils einen Endpunktfür Ethernet und einen für In�niband registrieren. Anshlieÿend wird das Pro-gramm unter einem Endpunktnamen wie �tp:. . . � für Ethernet und �verbs:. . . �für In�niband erreihbar sein.4.4.1 NahrihtenZwishen den Endpunkten können Nahrihten beliebiger Gröÿe ausgetaushtwerden. Eine Nahriht besteht aus folgenden Elementen:Typ: Eine Nahriht besitzt einen Typ. Nahrihtentypen müssen zwishenden vershiedenen Kommunikationsteilnehmern abgesprohen werden. DerEmpfänger einer Nahriht entsheidet anhand des Typs der Nahriht,wie diese zu behandeln ist.



SKALIERBARKEIT VON CLUSTER-DATEISYSTEMEN 65Daten: Der eigentlihe Inhalt der Nahriht besteht aus unstrukturierten Da-ten einer bestimmten Länge, die der Empfänger anhand des Nahrihten-typs interpretieren kann.(optional) Kooperationsmarke: Die Kooperationsmarke spielt eine beson-dere Rolle bei dem Entwurf von Netzwerkprotokollen. Mehr dazu in Ab-shnitt 4.4.3.Nahrihten werden durh Aufruf der Funktion send an einen bestimmtenEndpunkt gesendet. Kehrt die Funktion ohne Fehler zurük, garantiert Paradis-Net , dass sie beim Empfänger eingetro�en ist oder eintre�en wird; der lokaleSpeiherbereih, der die Nahriht enthält, kann weiterverwendet werden. Wer-den naheinander mehrere Nahrihten mit Paradis-Net an den gleihen Kom-munikationspartner vershikt, garantiert Paradis-Net , dass diese in der gleiheReihenfolge dort eintre�en, in der sie abgeshikt wurden.4.4.2 Behandlungsfunktionen (Dienstgeber)In Paradis-Net gibt es nur eine Sendeoperation und keine Empfangsoperati-on. Nahrihten werden automatish empfangen und an Behandlungsfunktio-nen weitergeleitet. Die Behandlungsfunktionen werden durh die Anwendungbei Paradis-Net registriert. Bei der Registrierung wird angegeben, für welhenNahrihtentyp eine Behandlungfunktion zuständig ist. Eine Behandlungsfunk-tion kann auh für mehrere Nahrihtentypen registriert werden; weiterhin gibtes auh die Möglihkeit, eine Standard-Behandlungsfunktion fest zu legen. DieseFunktion wird immer dann aufgerufen, wenn für den Typ einer eingetro�enenNahriht keine spezielle Behandlungsfunktion registriert wurde.Tri�t eine Nahriht auf einem Endpunkt ein, wird Speiher für die Nahrihtangefordert, der nah Beendigung der Behandlungsfunktion wieder frei gegebenwird.1 Alle eintre�enden Nahrihten werden von Paradis-Net serialisiert unddie Behandlungsfunktionen werden naheinander aufgerufen. Auf eine paralle-le Verarbeitung den Anfragen in mehreren Ausführungsfäden wird verzihtet,um zu vermeiden, dass voneinander abhängige Anfragen gleihzeitig verarbeitetwerden. Die registrierte Behandlungsfunktion mit folgenden Parameterm aufge-rufen: Nahrihtentyp, Absender, Nahriht und Kooperationsmarke.Behandlungsfunktionen erleihtern die Implementierung von Dienstgebern:Der Typ einer Anfrage entsheidet darüber, welhe Behandlungsfunktion aufge-rufen wird, um die Anfrage zu bearbeiten und per send an den Dienstnehmerzurük zu senden.Eine vergleihbare Tehnik liegt auh der Implementierung von entferntenFunktionsaufrufen auf der Dienstgeberseite zugrunde. Der Nahrihtentyp über-nimmt bei Paradis-Net die Aufgabe des Funktionsnamens bei RPCs, indemer bestimmt, welhe Funktion aufgerufen wird. Der Inhalt einer Paradis-Net-Anfrage entspriht den Parametern einer entfernten Funktion, während der In-halt einer von der Behandlungsfunktion gesendeten Antwort dem Rükgabewerteines entfernten Funktionsaufrufs entspriht.1Optional verzihtet Paradis-Net auh auf das Freigeben des Speihers, er muss dann vonder Anwendung frei gegeben werden.
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Nachricht: YAbbildung 4.5: Der Weg einer Kooperationsmarke bei einer Anfrage4.4.3 Kooperationen (Dienstnehmer)Während Behandlungsfunktionen die Implementierung der Dienstgeberfunktio-nalität erleihtern, ershweren sie die Implementierung des Dienstnehmers. DerGrund dafür liegt in der asynhronen Behandlung der ankommenden Nahrih-ten in einem eigenen Ablau�aden, der von Paradis-Net gestartet wird.In der Regel können Dienstnehmer nah dem Absetzen einer Anfrage ohnedie Antwort des Dienstgebers niht unbegrenzt weiterarbeiten. Zu einem be-stimmten Zeitpunkt muss die Ausführung gestoppt und auf das Eintre�en derAntwort gewartet werden. In Paradis-Net existiert jedoh kein Befehl zum Emp-fangen einer Nahriht, da einkommende Nahrihten automatish empfangenund an Behandlungsfunktionen weitergeleitet werden. Um dieses Problem mitden bisher vorgestellten Mitteln zu lösen, ist ein erhebliher Aufwand notwendig:Ein Ausführungsfaden, der eine Anfrage stellt, müsste in einem gemeinsamenSpeiherbereih einen Eintrag vornehmen, der von einer Behandlungsfunktionausgelesen werden muss, um auf diese Weise eine Verbindung zwishen beidenAusführungskontexten herzustellen. Dies müsste von dem Benutzer unter Zu-hilfenahme von Tehniken wie Monitoren und Signalen implementiert werden.4.4.3.1 Einfahe KooperationenUm die Implementierung von Dienstnehmerfunktionalität zu erleihtern wurdein Paradis-Net das Konzept derKooperation eingeführt. Mit Hilfe einerKoopera-tion kann eine Anwendung de�nieren, dass sie auf eine oder mehrere Antwortenwartet, die in Zukunft eintre�en werden.Eine Kooperation wird durh einen Paradis-Net-Aufruf erstellt, bevor dieAnfrage an den Dienstgeber geshikt wird; als Ergebnis des Aufrufs erhältdie Anwendung eine so genannte Kooperationsmarke. Die Kooperationsmarkerepräsentiert eine einzelne Kooperation. Sie wird an die Anfrage angehängt (diesend-Funktion besitzt einen entsprehenden Parameter) und der Dienstgeberhängt sie wiederum an seine Antwort. Damit ermögliht er es dem Dienstnehmerden Zusammenhang zwishen der zuvor gestellten Anfrage und der eintre�endenAntwort herzustellen.Um auf das Eintre�en der Antwort zu warten, ruft die Anwendung auf demDienstnehmer eine Paradis-Net-Funktion zum �Beenden� der Kooperation auf



SKALIERBARKEIT VON CLUSTER-DATEISYSTEMEN 67und übergibt ihr die Kooperationsmarke. Diese Funktion blokiert so lange, bisdie Antwort des Dienstgebers (genauer: . . . bis eine Antwort, der die gleiheKooperationsmarke angehängt wurde . . . ) eingetro�en ist, oder wahlweise, biseine Zeitshranke übershritten wurde. Weiterhin bietet Paradis-Net auh eineFunktion an, die es ermögliht den Zustand einer Kooperation niht-blokierendabzufragen.Abbildung 4.5 stellt den Weg einer Kooperationsmarke bei einer einfahenAnfrage an einen Dienstgeber dar. Anfragen und Antworten müssen bestimmteTypen haben. Der Typ der Anfrage muss beim Dienstgeber mit der entspre-henden Behandlungsfunktion assoziiert sein und der Typ der Antwort mussbeim Dienstnehmer als Kooperationstyp bei Paradis-Net registriert werden. EinNahrihtentyp, der alsKooperationstyp registriert ist, führt niht zum Aufruf ei-ner Behandlungsfunktion, sondern veranlasst Paradis-Net dazu die eintre�endeNahriht anhand ihrer Kooperationsmarke einer o�enen Kooperation zuzuord-nen und gemäÿ der De�nition der Kooperation zu empfangen. Auf diese Weiseist es beispielsweise möglih, eine Antwort in einem von der Anwendung zurVerfügung gestellten Speiherbereih zu empfangen (siehe Abshnitt 4.4.3.4).Das in der Abbildung dargestellt Kommunikationsmuster ähnelt dem derentfernten Prozeduraufrufe, im Gegensatz zu diesen ist der �Funktionsaufruf�(d.h. das Absenden der Anfrage auf dem Dienstnehmer) jedoh niht blokie-rend. Nahdem die Anfrage 1© gesendet wurde und bevor die Antwort 2© ein-tri�t, kann der Dienstnehmer noh beliebige weitere Operationen ausführen.Insbesondere ist es auh möglih gleihzeitig mehrere Kooperationen, auh ausmehreren Ausführungsfäden heraus, zu starten und diese in beliebiger Reihen-folge zu beenden.4.4.3.2 Kooperationen: WeiterleitenEin wihtiger Untershied zwishen Kooperationen und entfernten Prozedurauf-rufen besteht darin, dass die Antwort des Dienstgebers niht anhand ihrer Her-kunft, sondern anhand der mitgeführten Kooperationsmarke erkannt wird. Da-her ist es möglih, dass auh andere Kommunikationsendpunkte die Antwort anden Dienstnehmer shiken und niht nur der Endpunkt, an den ursprünglihdie Anfrage gestellt wurde.Mit Kooperationen lässt sih daher das Weiterleitungsmuster (siehe Ab-shnitt 4.2) leiht implementieren. Abbildung 4.6 zeigt den Weg des Kooperati-onstokens bei der Weiterleitung der Anfrage von Dienstgeber1 auf Dienstgeber2.Dieses Szenario untersheidet sih aus der Siht des Anwendungsprogramms desDienstnehmers niht von der einfahen Anfrage aus Abbildung 4.5.Um die Weiterleitung der Anfrage von Dienstgeber1 auf Dienstgeber2 zuerleihtern, gibt es ein spezielles Paradis-Net-Kommando, das nur im Kontexteiner Behandlungsfunktion aufgerufen werden darf: forward. Das Kommandosendet, wie send, eine Nahriht an einen Kommunikationsendpunkt, unter-sheidet sih aber von send dadurh, dass auf dem Zielrehner der tatsähliheAbsender durh den ursprünglihen Auftraggeber ersetzt wird. Auf das Bei-spiel in Abbildung 4.6 bezogen, bedeutet das: Dienstgeber1 verwendet in derBehandlungsfunktion, in der die Nahriht 1© verarbeitet wird, das forward-Kommando, um die vom Dienstnehmer stammende Nahriht an Dienstgeber2weiterzuleiten.Durh Verwendung des forward-Kommandos, statt des send-Kommandos,
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KooperationsmarkeAbbildung 4.6: Der Weg einer Kooperationsmarke bei einer Anfrage mit Wei-terleitungwird beim Aufruf der Behandlungsfunktion durh Paradis-Net niht der wirkli-he Absender (Dienstgeber1), sondern der ursprünglihe Absender der Nahriht(Dienstnehmer) übergeben. Für die Behandlungsfunktion auf Dienstgeber2 er-sheint es so, als ob die Nahriht direkt von dem Dienstnehmer geshikt wurde.Der Vorteil daran ist, dass bei der Implementierung der Behandlungsfunktionkeine Falluntersheidung zwishen den direkt von einem Dienstnehmer gesende-ten und den weitergeleiteten Nahrihten vorgenommen werden muss. Weiterhinmuss die Adresse des Dienstnehmers niht in die Nahriht geshrieben werden.Auf dem Dienstnehmer wird shlieÿlih die Nahriht 3© empfangen undanhand der angehängten Kooperationsmarke als Antwort auf die Anfrage 1©erkannt. Wie bereits erwähnt, untersheidet sih daher die Anwendung auf denDienstnehmer in diesem Fall niht von dem in Abbildung 4.5 dargestellten Kom-muniktionsfall.4.4.3.3 Kooperationen: Verteilen/SammelnNeben der Weiterleitung lässt sih auh das in Abshnitt 4.2 beshriebene Ver-teilen/Sammeln)-Muster in Paradis-Net mit Hilfe von Kooperationen imple-mentieren: Eine Kooperation beshreibt die Antwort, die ein Dienstnehmer aufeine Anfrage von einem Kooperationspartner erwartet. Im Allgemeinen kanndiese Antwort auh aus mehreren Nahrihten bestehen und das Resultat meh-rerer Anfragen sein.Ein Dienstnehmer kann eine Kooperation starten, die mehrere Antwort-Nahrihten erwartet und anshlieÿend die gleihe Anzahl Anfragen an un-tershiedlihe Dienstgeber stellen. Sobald die Kooperation gestartet wurde, istParadis-Net in der Lage die Antworten der Dienstgeber zu empfangen, da dasEmpfangen der Nahrihten in einem separaten Ausführungsfaden vorgenom-men wird. Nah dem Starten der Kooperation beginnt die Anwendung die An-fragen an die Dienstgeber naheinander zu vershiken, anshlieÿend wartet sie



SKALIERBARKEIT VON CLUSTER-DATEISYSTEMEN 69auf die Beendigung der Kooperation, d.h. auf das Eintre�en aller Antworten, weileine Kooperation erst dann als beendet gilt, wenn alle erwarteten Nahrihteneingetro�en sind.Es ist sogar denkbar das Verteilen/Sammeln- und dasWeiterleitungs-Mustermiteinander zu verknüpfen. Das bedeutet, dass die einzelnen Dienstgeber nihtdirekt auf die Anfragen antworten, sondern diese an andere Dienstgeber weiter-leiten. Aufgrund der mitgeführten Kooperationsmarken kann Paradis-Net aufdem Dienstnehmer die Antworten der rihtigen Kooperation zuordnen.4.4.3.4 Kooperationen: Speiher angebenBeim Eintre�en einer Nahriht an Kommunikationsendpunkt reserviert Paradis-Net automatish ausreihend Speiher zum Ablegen der eintre�enden Nahriht.Bei Nahrihten mit Kooperationstyp, die niht zum Aufruf einer Behandlungs-funktion führen, kann eine Anwendung dies aber umgehen, indem sie selbstden Speiher zur Verfügung stellt und beim Erstellen der Kooperation angibt.Tri�t die Antwort-Nahriht mit der passenden Kooperationsmarke auf demDienstgeber ein, wird sie direkt in den von der Anwendung dafür vorgesehenSpeiherbereih geshrieben.Beim Lesen von Daten von einem Dienstgeber kann diese Möglihkeit dazuverwendet werden, das Kopieren der angeforderten Daten aus dem von Paradis-Net automatish angelegten Speiher in der Anwendung zu vermeiden.4.4.4 ZusammenfassungDie Bibliothek Paradis-Net bietet einer Anwendung typisierten Nahrihten-austaush und kombiniert Unterstützung für Dienstgeber- und Dienstnehmer-Rollen. Für die Implementierung von Dienstgeberfunktionalität können Behand-lungsfunktionen verwendet werden, die von Paradis-Net in Abhängigkeit vomTyp einer eintre�enden Nahriht aufgerufen werden. Bei Implementierung einerAnfrage an einen Dienstgeber kommen Kooperationen zum Einsatz, die darüberhinaus auh die Realisierung der zuvor vorgestellten KommunikationsmusterWeiterleitung und Verteilen/Sammeln unterstützen.4.5 Der Aufbau von Paradis-NetIn diesem Abshnitt wird die konkrete Shnittstelle und Arhitektur der Paradis-Net-Bibliothek beshrieben, welhe die in Abshnitt 4.4 vorgestellten Konzepteumsetzt.Die Paradis-Net Bibliothek bildet eine dünne Shiht zwishen der Anwen-dung und den jeweiligen nativen Shnittstellen (Abbildung 4.7). Aus Siht derAnwendung handelt es sih um eine Shnittstelle, die unabhängig von der ver-wendeten Netzwerktehnologie ist; die Netzwerke werden anhand von eindeuti-gen Zeihenketten-Namen untershieden.4.5.1 ImplementierungDie Bibliothek ist in der Programmiersprahe C und unter Verwendung derPOSIX Threads Bibliothek (PThreads, [12℄) implementiert. Alle Paradis-Net-
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ModulAbbildung 4.7: Die Arhitektur von Paradis-NetFunktionen wurden Thread-siher entworfen und können daher aus untershied-lihen Kontexten gleihzeitig aufgerufen wurden.Bei zeitkritishen Funktionen, wie beispielsweise dem Senden von Daten wer-den die kritishen Datenstrukturen fein-granular geshützt und damit das gleih-zeitige Senden an untershiedlihe Kommunikationpartner ermögliht. Wird ausuntershiedlihen Ausführungskontexten die Sende-Operation mit dem gleihenKommunikationspartner aufgerufen, serialisiert Paradis-Net die Nahrihten.Der Shutz der kritishen Bereihe ist mit den Mutex-Strukturen der POSIXThreads-Bibliothek realisiert2. Die Bibliothek startet bei ihrer Initialisierungeinen Ausführungsfaden, den Empfands-Faden, der während der gesamten Lauf-zeit der Bibliothek aktiv ist. Dieser Faden ist einerseits für den Empfang voneingehenden Nahrihten verantwortlih und andererseits für die Verwaltung derVerbindungen zwishen den Kommunikationsteilnehmern. Im Falle von TCP/IPakzeptiert er beispielsweise neu aufgebauten Verbindungen, die von der Gegen-seite durh die Sende-Operation aufgebaut werden.Der Empfangs-Faden empfängt die eingehenden Nahrihten niht nur, son-dern verarbeitet sie auh entsprehend des Nahrihtentyps: Handelt es sih beider eintre�enden Nahriht um eine Antwort, die Teil einer Kooperation ist,wird sie mittels der Kooperationsmarke identi�ziert und entsprehend der Ko-operationsbeshreibung empfangen. Anshlieÿend werden eventuell andere Aus-führungsfäden benahrihtigt, die auf die Beendigung der Kooperation warten.Die Kooperationslogik gehört zu dem komplexesten Teilen von Paradis-Net undwird vollständig von dem Empfangs-Faden durhgeführt. Dazu gehört auh daseventuelle Anfordern von zusätzlihem Speiher und die Verteilung einer einge-tro�enen Nahriht über mehrere zuvor vom Benutzer angelegten Speiherbe-reihe.Ist eine eingehende Nahriht niht Teil einer Kooperation, wird sie in spe-ziell angefordertem Speiher empfangen und die vom Benutzer festgelegte Be-handlungsfunktion aufgerufen. Diese Behandlungsfunktion wird jedoh niht imAusführungskontext des Empfangs-Fadens aufgerufen, sondern von einem wei-teren Faden, der nur für den Aufruf der Behandlungsfunktionen vorgesehen ist,der Auslieferungs-Faden. Er kommuniziert mit dem Empfangs-Faden über eineWarteshlange nah dem Erzeuger-Verbrauher-Muster und ermöglihst es denBehandlungsfunktionen wiederum Paradis-Net-Funktionen aufzurufen. Würdedie Sende-Operation direkt im Kontext des Empfangs-Fadens aufgerufen, be-2In der Kern-Implementierung von Paradis-Net kommen hier die Kern-Semaphoren zumEinsatz.



SKALIERBARKEIT VON CLUSTER-DATEISYSTEMEN 71Allgemeine Funktionenint initialize(end_point ep[℄)void finalize()peer_id get_peer_id(har name[℄)Kommunikationint send(peer_id to, msg_type type, oop_nr nr, void *msg, int msg_size)int forward(peer_id to, msg_type type, void *msg, int msg_size)Behandlungsfunktionenvoid set_handler(msg_type type, int opt, handler_fun *handler)void <handler_fun>(peer_id from, msg_type type, oop_nr nr, void *msg,int msg_size) Kooperationenoop_nr start_ooperation(rv_des *rve, int ve_size)int end_ooperation(oop_nr nr, int timeout)int ooperation_finished(oop_nr nr)Tabelle 4.1: Die wihtigsten Funktionen von Paradis-Netstände die Gefahr einer Verklemmung, wenn zwei Kommunikationspartner sihgleihzeitig Nahrihten zusenden und dabei blokieren weil die Gegenseite nihtempfängt.Durh die mehrfädige Programmierung der Bibliothek, kann ein Programm,das Paradis-Net verwendet, auf Multi-Prozessor Arhitekturen implizit parallelablaufen. Daher ist es wihtig, dass auh in dem Anwendungsprogramm kritisheBereihe geshützt werden. Kritishe Bereihe sind dort zu �nden, wo Behand-lungsfunktionen auf Datenstrukturen zugreifen, die auh in anderen Ausfüh-rungskontexten verwendet werden.4.5.2 ShnittstelleDie folgenden Abshnitte stellen die wihtigsten Funktionen von Paradis-Netvor, welhe in Tabelle 4.1 zu �nden sind. Abshnitt 4.6 zeigt, wie die Weiterlei-tungs- und Verteilen/Sammeln-Muster mit Paradis-Net konkret implementiertwerden können.4.5.3 Initialisierung, Peer IDs und das Vershiken vonDatenDie Funktion initialize (siehe Tabelle 4.1) muss vor allen anderen Funktio-nen aufgerufen werden. Sie initialisiert die internen Datenstrukturen, ö�net dielokalen Endpunkte und startet den Empfangs-Faden. Das Argument ep enthälteine Liste mit der Kon�guration aller Endpunkte, die auf dem lokalen Knotengeö�net werden sollen. So muss beispielsweise bei einem TCP/IP-Endpunkt ei-ne Port-Nummer angegeben werden, unter der dieser Endpunkt erreihbar ist.Die inverse Operation finalize shlieÿt alle geö�neten Endpunkte, stoppt dieAusführungsfäden und gibt die intern verwendeten Datenstrukturen frei.In Paradis-Net besitzt jeder Endpunkt einen eindeutigen Namen. Dieser Na-me besteht aus Protokoll- und Adress-Informationen. Der Name eines TCP-



72 GUIDO MALPOHLEndpunktes ist beispielsweise: �tp:IP-Adresse:Portnummer�. Aus Gründen derBequemlihkeit und E�zienz werden in den meisten Operationen statt diesenZeihenketten so genannte Peer-IDs verwendet. Dabei handelt es sih um lo-kal eindeutige Nummern, die von Paradis-Net durh die Funktion get_peer_-id (siehe Tabelle 4.1) zugewiesen und in den übrigen Paradis-Net-Funktionenan Stelle der Endpunktnamen verwendet werden.Die Paradis-Net Bibliothek bietet nur eine explizite Sendeoperation: send(siehe Tabelle 4.1). Diese Funktion sendet eine typisierte Nahriht an den End-punkt mit der Peer-ID to, im Falle eines Fehlers gibt send eine Fehlernummerzurük. Sofort nah Rükkehr der Funktion kann der Speiherbereih (msg), derdie Nahriht enthält, weiter verwendet werden.4.5.4 BehandlungsfunktionenParadis-Net bietet keine Funktion zum Empfangen von Nahrihten an. Stattdessen werden Behandlungsfunktionen benutzt, die nah Eingang einer Nah-riht in Abhängigkeit vom Typ der Nahriht aufgerufen werden. Die Behand-lungsfunktion (handler) für einen Nahrihtentyp (type) werden durh Aufrufder set_handler Funktion (siehe Tabelle 4.1) festgelegt. Weil es sih bei denNahrihtentypen um Ganzzahlen handelt, erfordert dieser Ereignis-gesteuerteMehanismus, dass beide Seiten eine Übereinkunft über die Bedeutung derNahrihtentypen getro�en haben. Im Gegensatz zu den im Abshnitt 4.3.3beshriebenen Aktiven Nahrihten sind die Behandlungsfunktionen niht in ih-rer Ausführungszeit begrenzt und dürfen auh weitere Paradis-Net-Funktionenaufrufen. Das shlieÿt auh beliebige Sendeoperationen ein.Die Verwendung von Behandlungsfunktionen erleihtert die Implementie-rung von Dienstgebern: Sowohl der Empfang einer Anfrage, wie auh der Auf-ruf der passenden Behandlungsfunktion in einem speziellen Ausführungsfadenwerden von der Bibliothek übernommen. Die Behandlungsfunktion dient übli-herweise der Bearbeitung der Anfrage und sendet auh die Antwort an denDienstnehmer.Dieses Modell wird in Paradis-Net durh die forward Funktion (siehe Ta-belle 4.1) erweitert. Wird diese Funktion innerhalb einer Behandlungsfunkti-on aufgerufen, shikt sie eine Nahriht (übliherweise die unveränderte oderleiht abgewandelte Anfrage) an einen weiteren Knoten. Damit wird auh dieVerp�ihtung zu antworten an diesen Knoten delegiert. Die Behandlungsfunkti-on auf dem folgenden Knoten wird anshlieÿend mit einer peer_id aufgerufen,die dem Endpunkt des Knoten entspriht, der ursprünglih die Anfrage gestellthat. Für die Behandlungsfunktion ist also der tatsählihe Absender der Nah-riht (der Aufrufer von forward) niht sihtbar, statt dessen sheint es als kämedie Anfrage direkt vom Auftraggeber. In Abshnitt 4.6 wird gezeigt, wie die-se Funktion zur Implementierung des Weiterleitungsmusters verwendet werdenkann.4.5.5 KooperationenWährend Behandlungsfunktionen die Implementierung von Dienstgebern er-leihtern, so sind sie bei der Implementierung von Dienstnehmern hinderlih.Der Grund dafür liegt in der notwendigen Synhronisation von Ausführungsfä-den: Nahdem eine Anfrage an einen anderen Knoten geshikt wurde, ist es in



SKALIERBARKEIT VON CLUSTER-DATEISYSTEMEN 73den meisten Fällen erforderlih, vor der Fortsetzung des Programms eine Ant-wort des Dienstgebers abzuwarten. Der Faden, der die Anfrage abgeshikt hat,muss so lange blokieren, bis innerhalb eines anderen Fadens die entsprehendeBehandlungsfunktion mit der erwarteten Antwort aufgerufen wird.Um die explizite Synhronisation zwishen der Behandlungsfunktion unddem Faden, der die Anfrage gestellt hat, zu vermeiden, führt Paradis-Net Ko-operationen ein. Eine Kooperation ist ein Konstrukt, das einen Zusammenhangzwishen den vershikten Anfragen und den eingehenden Antworten de�niert.Dies geshieht durh die Erzeugung einer speziellen Marke, die allen involvier-ten Nahrihten angehängt wird. Die Funktion start_ooperation (siehe Ta-belle 4.1) erzeugt eine solhe Marke auf dem Klienten. Der Parameter rvebeshreibt dabei die auf die folgenden Anfrage erwartete Antwort.Zur Illustration des Konzeptes wird nun als Beispiel der Lebenszyklus einerKooperation in einem typishen Dienstnehmer/Dienstgeben-Szenario beshrie-ben:1. Der Klient ruft die Funktion start_ooperation auf, registriert damit dieKooperation und erzeugt eine Marke, die von der Funktion zurükgegebenwird. Der Parameter rve (Reeive Desriptor) dient zur Beshreibungder erwarteten Antwort und enthält eventuell auh Zeiger auf Speiher-bereihe in denen die Antwort(en) gespeihert werden soll(en). Darüberhinaus enthalten diese Empfangsbeshreibungen auh Kriterien zur Un-tersheidung von vershiedenen Nahrihtentypen und Absendern.2. Der Klient sendet mittels send eine Anfrage an den Dienstgeber.3. Anshlieÿend ruft der Klient end_ooperation (siehe Tabelle 4.1) auf.Diese Funktion blokiert so lange, bis die erwartete Antwort eingetro�enist. (Diese Antwort kann auh aus mehreren Nahrihten von untershied-lihen Kommunikationspartnern bestehen.)Mit der Funktion ooperation_finished kann niht-blokierend über-prüft werden, ob die erwartete Antwort bereits eingetro�en ist. DieseFunktion kann genutzt werden, um in der Zeit bis zum Eintre�en dervollständigen Antwort Berehnungen durhzuführen. Es ist auh möglihauf den Reeive Desriptor zuzugreifen und bereits eingetro�ene Teil-Antworten zu verarbeiten bevor alle erwarteten Antworten eingetro�ensind.Die vom Klienten erzeugte Marke begleitet die Anfrage auf dem Wegzum Dienstgeber durh Verwendung eines optionalen Parameters der sendFunktion, dessen Verwendung dafür sorgt, dass die Marke an die eigentli-he Nahriht angehängt wird.4. Auf Dienstgeber-Seite ruft Paradis-Net die zuständige Behandlungsfunk-tion auf und übergibt ihr (unter anderem) die Kooperationsmarke (siehedie Signatur der Behandlungsfunktionen in Tabelle 4.1).5. Innerhalb der Behandlungsfunktion wird die Anfrage bearbeitet und an-shlieÿend wird, wiederum per send, eine Antwort an den Dienstnehmergeshikt. Beim Aufruf der send-Funktion wird, wie zuvor, die Marke über-geben, wodurh sie auh der von der Antwort-Nahriht angehängt wirdund somit an ihren Ausgangspunkt zurükkehrt.



74 GUIDO MALPOHL6. Die Paradis-Net-Bibliothek auf dem Klienten kann anhand des Nahrih-tentyps erkennen, dass es sih bei dieser Nahriht um eine Antwort han-delt. Daraufhin wird geprüft, ob es sih bei der angehängten Marke umdie Marke einer momentan aktiven Kooperation handelt. Dies ist der Fallund daher speihert die Bibliothek die Antwort direkt in dem Speiherbe-reih, der beim Aufruf von start_ooperation (in 1.) angegeben wurde.Anshlieÿend wird der in end_ooperation shlafende Faden aufgewektund kann mit der Ausführung fortfahren.Bei dem beshriebenen Szenario handelt es sih im Prinzip um einen entfern-ten Methodenaufruf. Kooperationen erlauben darüber hinaus aber noh mehrMöglihkeiten, von denen einige im folgenden Abshnitt dargestellt werden.4.6 AnwendungIn diesem Abshnitt wird zunähst anhand von zwei Beispielen gezeigt, wieParadis-Net in verteilten Dateisystem eingesetzt werden kann. Anshlieÿendwird beshrieben, wie der von modernen Netzwerkkarten unterstützten entfernteSpeiherzugri� (RDMA) transparent für den Anwender eingesetzt wird.4.6.1 WeiterleitungIn Abshnitt 4.2 wurde das Weiterleitungsmuster vorgestellt, welhes sowohl inxFS, wie auh in CLF verwendet wird; Abshnitt 4.3.2 hat gezeigt, dass entfern-te Prozeduraufrufe ungeeignet sind, das Muster zu implementieren. In diesemAbshnitt wird nun anhand von C Quelltext vorgeführt, wie die Weiterleitungmit Paradis-Net implementiert werden kann. Zur Vereinfahung der Diskussionwird in den Beispielen keine Fehlerbehandlung durhgeführt, darüber hinausseien die verwendeten Nahrihtentypen bereits bei Paradis-Net registriert.void* start(peer_id to, void *msg, int msg_len) {oop_nr oop;rv_des des = // Empfangsbeshreibung{ memory: NULL, size: 0, // Speiher für Antwort automatish anlegentype: REPLY, // Akzeptiere nur Typ "REPLY"options: RCV_FROM_ANY }; // Akzeptiere Nahr. von bel. Knotenoop = start_ooperation(&des, 1); // Kooperation anmeldensend(to, REQUEST, oop, msg, msg_len); // Anfrage abshiken... // (eventuell Berehnungen)end_ooperation(oop, 0); // Antwort abwartenreturn des.memory; // Ergebnis zurükgeben} Listing 4.1: Vershiken der Anfrage und Empfangen der AntwortPeer1Wir betrahten die 3 Knoten aus Abbildung 4.1 naheinander und beginnenmit Peer1, welher die Anfrage an Peer2 shikt. Wir nehmen dazu an, dass auf



SKALIERBARKEIT VON CLUSTER-DATEISYSTEMEN 75diesem Knoten die Funktion start (Siehe Listing 4.1) aufgerufen wird, die erstdann zurükkehrt, wenn die Antwort empfangen wurde. Dazu muss zunähsteine Empfangsbeshreibung (rev_des) de�niert werden, die festlegt, welheNahrihten als Antwort auf die folgende Anfrage akzeptiert werden. Wie in Ab-shnitt 4.5.5 beshrieben wurde, kommen grundsätzlih nur solhe Nahrihtenals Antworten in Frage, die auh die passende Marke tragen. Darüberhinaus istes noh möglih, zwishen vershiedenen Antworten nah dem Nahrihtentypund der Herkunft zu untersheiden. In diesem Fall werden nur Nahrihten vomTyp REPLY akzeptiert. Tri�t eine solhe Nahriht bei Peer1 ein, wird Speiherfür diese Nahriht angelegt bevor sie empfangen wird. Die Adresse des ange-legten Speihers wird in der Empfangsbeshreibung des gespeihert und mussvom Benutzer wieder freigegeben werden.Nah Anmeldung der Kooperation wird die Anfrage mit dem Typ REQUESTan Peer2 geshikt und die Kooperationsmarke angehängt. Anshlieÿend blo-kiert dieser Faden innerhalb von end_ooperation, bis die Antwort einge-tro�en ist. Vor dem Aufruf von end_ooperation kann Peer1 noh weitereOperationen ausführen oder auh beliebige Paradis-Net-Funktionen aufrufen.Die start Funktion kann auh in einem Dienstnehmer/Dienstgeber-Szenarioeingesetzt werden. Würde Peer2 beispielsweise direkt mit einer Nahriht vomTyp REPLY antworten, so würde Peer1 mit der Funktion aus Listing 4.1 den-noh die Antwort enthalten, da die Empfangsbeshreibung Antworten von allenKnoten akzeptiert.void forward_handler(peer_id from, msg_type type, oop_nr oop,void *msg, int msg_len) {peer_id verantwortliher = finde_verantwortlihen(msg, msg_len);forward(verantwortliher, msg_type, msg, msg_len);} Listing 4.2: Weiterleitung der Anfrage
Peer2Nahdem Paradis-Net auf Peer2 die Anfrage empfangen hat, ruft es die Behand-lungsfunktion forward_handler (Listing 4.2) auf, die zuvor für die Behandlungvon Nahrihten des Typs REQUEST registriert wurde. Im Sinne des Musters be-arbeitet Peer2 niht die Anfrage, sondern leitet sie an einen weiteren Knotenweiter, der sie beantworten kann.Peer2 bestimmt diesen Knoten mit Hilfe der anwendungsspezi�shen fin-de_verantwortlihenFunktion, welhe die Peer-ID des verantwortlihen Kno-tens zurükgibt. Darauf folgt ein Aufruf der Prozedur forward, die für die ei-gentlihe Weiterleitung der Nahriht zuständig ist. Obwohl es sih um keinenParameter der Funktion forward handelt, wird implizit wieder die Kooperati-onsmarke an die weitergeleitete Nahriht angehängt. Paradis-Net stellt siher,dass forward nur aus dem Ausführungskontext einer Behandlungsfunktion her-aus aufgerufen wird und bestimmt die zugehörige Kooperationsmarke aus die-sem Kontext.



76 GUIDO MALPOHLvoid serve_request(peer_id from, msg_type type, oop_nr oop, void *msg,int msg_len) {reply_type reply; // Diese Variable wird die Antwort enthaltenint reply_len; // Die Länge der Antwortfulfill_request(msg, msg_len, &reply, &reply_len);send(from, REPLY, oop, &reply, reply_len);} Listing 4.3: Beantwortung der AnfragePeer3Die weitergeleitete Anfrage von Peer2 enthält niht nur die Kooperationsmar-ke, sondern auh die Adresse von Peer1, damit Peer3 in der Lage ist, diesemdirekt zu antworten. Auf Peer3 extrahiert Paradis-Net diese Adresse aus derNahriht und ruft die Behandlungsfunktion (serve_request, Listing 4.3) mitder Peer-ID von Peer1 auf. Daher ist innerhalb der Behandlungsfunktion ser-ver_request die Vermittlungsarbeit von Peer2 niht erkennbar. Entsprehendeinfah ist die Implementierung von serve_request: Nah Erfüllung der An-frage (durh Aufruf von fullfill_request), wird die Antwort mittels send anden Auftraggeber zurükgeshikt.Peer1 erhält daraufhin die Antwort auf seine Anfrage von Peer3, obwohl ersie an Peer2 geshikt hat. Aufgrund der mitgeführten Kooperationsmarke kannParadis-Net dennoh den Zusammenhang zwishen der ursprünglihen Anfra-ge und der eintre�enden Antwort herstellen. Die Antwort wird in einem neuangelegten Speiherbereih abgelegt und eine Referenz auf diesen Speiherbe-reih in der Empfangsbeshreibung abgelegt, die beim Anlegen der Kooperationder Funktion start_ooperation übergeben wurde. Paradis-Net stellt weiter-hin fest, dass ein Ausführungsfaden in end_ooperation auf den Empfang derAntwort wartet, woraufhin dieser aufgewekt wird.Die Implementierung von serve_request ist für alle Arten von Dienstge-bern einsetzbar. Wie bei der Methode start aus Listing 4.1 handelt es sihum eine Implementierung, die auh bei der Realisierung eines entfernten Pro-zeduraufrufs zum Einsatz kommen kann. Würde Peer1 seine Anfrage direkt anPeer3 shiken, dann muss serve_request niht verändert werden; der Unter-shied zwishen einer weitergeleiteten Anfrage und einer direkten Anfrage wirdvon Paradis-Net verborgen.4.6.2 Verteilen/SammelnNeben dem Weiterleitungsmuster wurde in Abshnitt 4.2 das Verteilen/Sam-meln-Muster als weiteres wihtiges Muster für verteilte Dateisysteme vorge-stellt. In diesem Muster shikt ein Knoten (Peer1 ) eine Reihe von Anfragen anandere Knoten und erwartet von jedem beteiligten Knoten (Peer2, Peer3, ...)eine Antwort (siehe Abbildung 4.2). Eine der Shwierigkeiten liegt hier darin,dass, obwohl die Anfragen in einer bestimmten Reihenfolge vershikt werden,die Antworten in beliebiger Reihenfolge eintre�en können.



SKALIERBARKEIT VON CLUSTER-DATEISYSTEMEN 77DienstgeberDie Knoten, welhe die Dienstgeberrolle spielen (Peer2, Peer3, ...) de�nieren eineBehandlungsfunktion zur Verarbeitung der Anfrage, welhe die Antwort direktan den Auftraggeber zurükshikt. Das Kommunikationsverhalten entsprihtsomit genau dem von Peer3 im Weiterleitungsmuster und daher ist das Shemader Implementierung auh identish mit diesem, siehe Listing 4.3.reply_type* start(peer_id* peers, int num_peers, void* msg, int msg_len){oop_nr oop;int i;// Anfordern des Speihers für alle Antworten:reply_type *replies = mallo(num_peers * sizeof(reply_type));// Initialisieren der Empfangsbeshreibungen:rv_des *des = init_des(peers, num_peers, replies);oop = start_ooperation(des, num_peers); // Kooperation anmeldenfor (i=0; i<num_peers; i++) // Anfragen vershikensend(peers[i℄, REQUEST, oop, msg, msg_len);... // (eventuell Berehnungen)end_ooperation(oop, 0); // Warten auf die Antwortenfree(des); // Beshreibungen freigebenreturn replies; // Antworten zurükgeben} Listing 4.4: Vershiken der AnfragenDienstnehmerZur Vereinfahung nehmen wir an, dass an jeden der Dienstgeber die gleiheAnfrage gestellt wird und dass diese Antworten vom Typ reply_type sind. Da-her wird von der start Funktion (Listing 4.4) zunähst mittels mallo Speiherfür die Antworten angelegt, bevor durh Aufruf von init_des das Feld desmit allen Empfangsbeshreibungen initialisiert wird. Nahdem die Kooperationregistriert wurde, werden die Anfragen mittels einer einfahen Shleife versandt.Anshlieÿend wird durh den Aufruf von end_ooperation das Eintre�en allerAntworten abgewartet.3 Zum Shluss erfolgt noh die Freigabe der Empfangs-beshreibungen und die Rükgabe der Antworten.Die für das Funktionieren des Empfangs wesentlihe Arbeit wird von derFunktion init_des übernommen (Listing 4.5). Zunähst wird ein ausreihendgroÿes Feld von Empfangsbeshreibungen angelegt. Anshlieÿend werden inner-halb der Shleife die einzelnen Elemente so initialisiert, dass jedes Element fürden Empfang der Antwort eines spezi�shen Knotens zuständig ist. Aus demzuvor (in start) angelegten Feld wird jeweils ein Element als Speiherplatz fürdie von dem entsprehenden Knoten eintre�ende Antwort benutzt; der Typ derNahrihten wird dabei ignoriert. Das fertig initialisiert Feld wird an die startMethode zurükgegeben.3Mittels der Funktion ooperation_finished könnte dies auh niht-blokierend erfolgen.Dadurh wäre es möglih, bereits eingetro�ene Antworten zu verarbeiten, ohne das alle Ant-worten vollständig vorliegen.



78 GUIDO MALPOHLrv_des *init_des(peer_id *to, int n, reply_type *replies) {rv_des *des = mallo(n * sizeof(rv_des));int i;for (i=0; i<n; i++) {des[i℄.memory = &replies[i℄;des[i℄.size = sizeof(reply_type);des[i℄.from = to[i℄;des[i℄.options = RCV_ANY_TYPE;}return des;} Listing 4.5: Initialisierung der EmpfangsbeshreibungDie mit dem so initialisierten Feld aufgerufenen start_ooperation-Funk-tion bereitet Paradis-Net darauf vor, dass n Antworten von denen im from-Feldangegebenen Knoten erwartet werden. Der Nahrihtentyp REPLY ist auf demDienstnehmer als Kooperationstyp registriert. Sobald eine Antwort mit diesemTyp auf dem Dienstnehmer ankommt, untersuht Paradis-Net die angehängteKooperationsmarke und kann auf dieser Weise die zugehörige Empfangsbeshrei-bung �nden. Aufgrund des Absenders der Nahriht, kann die Antwort direkt ander vorgesehenen Stelle im Speiher abgelegt werden. Die Kooperation gilt dannals beendet, wenn alle in der Empfangsbeshreibung angegebenen Nahrihteneingetro�en sind, das heiÿt, wenn alle Dienstgeber eine Antwort geshikt unddamit die Anfrage beantwortet haben.ZusammenfassungDie letzten beiden Abshnitte haben durh die Implementierung der als shwie-rig geltenden KommunikationsmusterWeiterleitung und Verteilen/Sammeln dieAusdrukskraft des Kooperations-Paradigmas demonstriert. An dieser Stelle seinoh einmal angemerkt, dass es sih bei den vorgestellten Programmstükenniht um Pseudo-Code handelt. Sie sind vollständig funktionsfähig und wurden,bis auf die fehlende Fehlerbehandlung, niht vereinfaht.Der folgende Abshnitt zeigt am Beispiel von entferntem Speiherzugri�,wie Paradis-Net hardwarespezi�she Optimierungen transparent zur Verfügungstellen kann.4.6.3 Entfernter Speiherzugri�Entfernter Speiherzugri� (Remote Diret Memory Aess, RDMA) ist eineTehnik, bei dem zwei oder mehr Computer über ein Netzwerk mittels direktemSpeiherzugri� (Diret Memory Aess), auf den Speiher eines anderen zugrei-fen können. Dadurh, dass weder der Prozessor noh Cahe für den Transfer be-nutzt werden und daher der Transfer parallel zu den übrigen Systemaktivitätenablaufen kann, ist er besonders in Anwendungen nützlih, die hohen Durhsatzund geringe Latenz benötigen. Die bekannteste Implementierung von RDMA istdie über In�niBand, es gibt aber auh Vorshläge für RDMA über TCP/IP undLösungen, wie beispielsweise VI-GM, einer Implementierung der Virtual Inter-fae Arhiteture (VIA [85℄), die einen Teil der Funktionalität durh Software



SKALIERBARKEIT VON CLUSTER-DATEISYSTEMEN 79emulieren.Um RDMA zu ermöglihen, muss zunähst lokaler Speiher registriert wer-den und eine Zugri�skennung an den Rehner vershikt werden, dem der Zugri�erlaubt werden soll. Mit Hilfe der Zugri�skennung kann der entfernte Rehneranshlieÿend entweder lesend oder shreibend auf den zuvor registrierten Spei-her zugreifen. Ting Zheng [88℄ hat gezeigt, dass sih diese Vorgehensweise gutauf den Kooperationsmehanismus von Paradis-Net abbilden lässt, falls die Grö-ÿe der erwarteten Antwort und deren Herkunft bei Anmeldung der Kooperationbekannt ist.Bei Anmeldung der Kooperation wird in diesem Fall niht nur die Kooperati-onskennung erzeugt, es wird darüber hinaus auh der zum Empfang vorgeseheneSpeiher für den entfernten Speiherzugri� angemeldet. Beim Vershiken derAnfrage wird anshlieÿend niht nur die Kooperationskennung an die Nahrihtangehängt, sondern auh die Zugri�skennung für den Speiher. Dadurh kannParadis-Net auf dem entfernten Rehner die Antwort auf die Anfrage direkt inden Speiher des Klienten shreiben, ohne den Prozessor oder das Betriebssys-tem des Klienten zu involvieren.Die Besonderheit an dieser Vorgehensweise ist, dass die Optimierung für denBenutzer von Paradis-Net völlig transparent ist und keine spezielle Programmie-rung erfordert. Der Grund dafür liegt in der Ähnlihkeit zwishen der Semantikvon Kooperationen und von RDMA. Weiterhin in es auh möglih, die übri-ge Kommunikation über RDMA abzuwikeln, indem registrierte Speiherberei-he vorgehalten werden, und bei Bedarf zur Kommunikation eingesetzt werden.Mehr Details �nden sih in der Diplomarbeit von Ting Zheng [88℄.4.7 Einsatz von Paradis-NetUrsprünglih benutzte Cluster�le direkt die TCP/IP-Sokets-Shnittstelle überGLIBC2. Daraus resultierte ein Vermishung von vershiedenen Programmiere-benen: Zum einen die Problemlösungsebene, auf der der Dienst realisiert wurdeund zum anderen die komplizierte Handhabung der TCP/IP-Shnittstelle. Derentstandene Quelltext war aufgrund dieser Vermishung shwer zu p�egen undshwer zu verstehen. Mit der Einführung von Paradis-Net hat sih die Qualitätdes Quelltextes subjektiv verbessert und darüber hinaus hat auh der Umfangdeutlih abgenommen (um zirka 50%).Auh in anderen Projekten kam Paradis-Netzum Einsatz. Im Medienserverdes CHIL Projektes [79℄ löste Paradis-Net die Implementierung auf Basis vonTCP/IP-Sokets ab. Darüber hinaus wurde im Rahmen dieses Projektes auhein Modul für Unix Domain Sokets und Unix Pipes implementiert.4.8 ZusammenfassungParadis-Net ist eine Netzwerkshnittstelle, die sih besonders gut zur Imple-mentierung von komplexen Protokollen mit mehreren Teilnehmern eignet. Eswurde als Shnittstelle für das Dateisystem CLF entworfen und wird dort füralle Netzwerkoperationen eingesetzt.Um die Zusammenarbeit zwishen mehreren Teilnehmern zu erleihtern,führt Paradis-Net Kooperationen ein, die es dem Benutzer erlauben, das Ergeb-



80 GUIDO MALPOHLnis einer Anfrage, an der mehrere Partner teilnehmen, zu de�nieren. In diesemAbshnitt wurde der Mehanismus beshrieben und seine möglihe Anwendunganhand der Implementierung von zwei, für parallele Dateisysteme typishen,Kommunikationsmustern demonstriert. Darüber hinaus wurde am Beispiel vonRDMA gezeigt, wie die Bibliothek �für den Benutzer transparent� Optimierun-gen vornehmen und dass Paradis-Net auh auÿerhalb von parallelen Dateisys-temen sinnvolle Aufgaben übernehmen kann.Für Paradis-Net existiert auf Basis von TCP/IP eine Standard-Implemen-tierung in der Benutzerebene und im Linux-Kern. Für die Benutzerebene wurdeweiterhin ein Prototyp auf der Basis von VIA entwikelt.



Kapitel 5Entwurf und ImplementierungDieses Kapitel beshreibt den Entwurf des Dateisystems CLF . Im folgendenAbshnitt werden zunähst die Rollen beshrieben, die ein Knoten bezüglihdes Dateisystem einnehmen kann und wie die einzelnen Komponenten von CLFzusammen arbeiten. Der Rest des Kapitels beshreibt detailliert den Aufbau dereinzelnen Komponenten und die Kommunikationmuster, die bei der Zusammen-arbeit entstehen.5.1 Knotenrollen in CLFIn Abshnitt 2.2.5 wurden die drei vershiedenen Knotenrollen in parallelenDateisystemen beshrieben, an denen sih auh CLF orientiert: Metadaten-manager, Daten-Server und Klient. Ein Knoten kann mehrere dieser Rollengleihzeitig einnehmen, wobei die Rolle des Metadatenmanagers nur von einemKnoten eingenommen werden kann.5.1.1 Metadatenmanager, Daten-Server und KlientDie Infrastruktur des Dateisystems wird von einem Metadatenmanager und ei-nem oder mehreren Daten-Servern gebildet. DerMetadatenmanager übernimmtdie zentrale Verwaltung des gesamten Dateisystems und speihert sämtlihe Me-tadaten (Verwaltungsdaten). Dazu gehören unter anderem die Dateihierarhiesowie Namen und weitere Informationen über die einzelnen Dateien.Die Daten-Server speihern ausshlieÿlih den Inhalt der Dateien. Sie fun-gieren als eine Art entfernt zugreifbares Blokgerät; die gespeiherten Blökewerden über eine Kombination aus Datei- und Blok-Index adressiert. Existie-ren in einer Dateisystemkon�guration mehrere Daten-Server werden die Blökeder Dateien reihum auf diese verteilt. Der Zusammenhang zwishen einem Da-teinamen und dem Datei-Index, sowie die Zuweisung der einzelnen Blöke derDatei auf die Daten-Server, ist Teil der Metadateninformationen, die auf demMetadatenmanager gespeihert werden.Bei CLF wurdenMetadatenmanager und Daten-Server als Benutzerebenen-Programme implementiert. Diese Programme speihern die anfallenden Datenin dem lokalen Dateisystem des Knotens auf dem sie ablaufen. Der modulareEntwurf des Metadatenmanagers wird in Abshnitt 5.3 vorgestellt; der Entwurf81



82 GUIDO MALPOHLdes Daten-Servers konnte von Cluster�le übernommen werden [44℄ und wirddaher, auh wegen seiner geringen Relevanz für die Metadatenverarbeitung, nurim Anhang behandelt.Ein CLF Dateisystem besitzt zur Laufzeit einen festen Metadatenmanagerund eine feste Anzahl Daten-Server ; ein Knoten des Clusters nimmt eine derRollen ein, indem das entsprehende Programm auf ihm abläuft. Beim Start desDateisystems werden die Daten-Server von demMetadatenmanager kon�guriertund können anshlieÿend von Klienten benutzt werden.Die Rolle des Klienten wird von jedem Knoten eingenommen, der das Datei-system benutzt. Um ein CLF -Dateisystem zu benutzen, muss es zunähst aufdem Knoten montiert werden. Das Montieren von Dateisystemen ist in UNIX-Betriebssystemen eine notwendige Voraussetzung, um ein Dateisystem zu be-nutzen. Dabei wird ein Dateisystem als Teilbaum in eine globale Verzeihnis-hierarhie eingesetzt. Die Verzeihnishierarhie wird von dem Betriebssystemverwaltet, das die Zusammenarbeit untershiedliher Dateisysteme durh dieFestlegung einer einheitlihen Shnittstelle ermögliht. Diese VFS-Shnittstelle(VFS = Virtual Filesystem Swith) wird in Kapitel 3 ausführlih vorgestellt.
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Abbildung 5.1: Kommunikation zwishen den Komponenten in CLF (ohneMetadaten-Surrogat)Das Montieren von CLF wird durh ein Betriebssystem-Modul ermögliht,das die VFS-Shnittstelle erfüllt (Abshnitt 5.2 beshreibt das Modul im De-tail) und über Paradis-Net mit dem Metadatenmanager und den Daten-Servernkommuniziert. Beim Montieren nimmt das Modul zunähst mit dem Metada-tenmanager Kontakt auf und erhält von diesem die Adressen der Daten-Server.Anshlieÿend kommuniziert es je nah Bedarf direkt mit den entsprehendenDienstgebern. Abbildungen 5.1 illustriert die Kommunikationswege zwishenden einzelnen Komponenten. Die Pfeile stellen in der Regel Anfrage-Antwort-oder Verteilen-Sammeln-Kommunikationsmuster (vergleihe Abbildung 4.2) dar,bei denen eine der Komponenten eine Anfrage an einen oder mehrere Partnersendet und anshlieÿen eine Antwort von jedem Partner erhält. In der Abbildungrepräsentiert die Rihtung eines Pfeils die Rihtung der Anfrage.Die Abbildung zeigt zur Vereinfahung nur einen Klienten, weitere Klien-ten würden auf gleihe Weise mit den anderen Komponenten kommunizieren.
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Abbildung 5.2: Vershiedene Knotenrollen in einer Beispielkon�guration vonCLFDies und auh die möglihe Verwendung von mehr als drei Daten-Servern wirddurh �. . . � angedeutet. Die Anzahl der Daten-Server wird bei Initialisierung desDateisystems vomMetadatenmanager festgelegt und kann während der Laufzeitdes Dateisystems niht verändert werden, während die Anzahl der Klienten zujeder Zeit �exibel ist.5.1.2 Metadaten-SurrogateCLF fügt dem bisher beshriebenen Entwurf eine weitere Rolle hinzu: dasMetadaten-Surrogat. Eine Shwähe des Entwurfs und damit auh der bishe-rigen Clusterdateisysteme ist der zentrale Metadatenmanager, der sih bei einergroÿen Zahl an Klienten zu einem Flashenhals entwikeln kann. Das Ziel derEinführung von Surrogaten ist es daher, durh die Abgabe der Aufgaben desMe-tadatenmanagers an die Surrogate, eine Verteilung der Anfrage-Last auf mehrereKnoten und damit einen höheren Metadatendurhsatz zu erreihen. Die Surro-gate wurden als Benutzerebenen-Programme implementiert und ihre Zahl istbei Initialisierung des Dateisystems einstellbar, kann aber im laufenden Betriebniht geändert werden.Abbildung 5.2 zeigt eine Beispielkon�guration von CLF bei der die erstendrei Knoten mehrere Rollen einnehmen. Knoten 1 ist beispielsweise gleihzeitigMetadatenmanager, Metadaten-Surrogat und Klient. Die Kon�guration besitztdrei Surrogate und zwei Daten-Server, während alle dargestellten Knoten auhKlienten sind.Die Metadaten-Surrogate ersetzen den Metadatenmanager niht vollstän-dig. Er ist weiterhin für die Kon�guration aller Komponenten (einshlieÿlihder Metadaten-Surrogate) zuständig und erfüllt die wenigen Aufgaben, die einezentrale Koordination verlangen, wie beispielsweise die Verwaltung der Datei-Indizes. Weiterhin senden die Surrogate Aktualisierungsnahrihten über dieVeränderungen der Metadaten an den Manager, der diese persistent sihert.Die Aufgabe der Metadaten-Surrogate ist es, alle Anfragen der Klienten zubeantworten (mit Ausnahme der Montier-Anfragen, die aber niht zeitkritishsind). Die Metadaten-Surrogate teilen die Metadaten reihum untereinander auf(vergleihbar mit den Blöken auf den Daten-Servern), replizieren die Metada-ten aber niht, weil dies die Konsistenzerhaltung ershweren würde. Aufgrundvon Abhängigkeiten zwishen Metadaten, die auf untershiedlihen Surrogaten
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Daten−Abbildung 5.3: Kommunikation zwishen den Komponenten in CLFgespeihert werden, ist es bei einigen Klienten-Anfragen notwendig, dass mehre-re Surrogate zusammen arbeiten. Abbildung 5.3 illustriert die durh das Hinzu-kommen der Surrogate veränderten Kommunikationsrelationen (vergleihe Ab-bildung 5.1). An der Abbildung ist ablesbar, dass die Metadatenverwaltung,ähnlih wie zuvor shon die Datenverwaltung, durh die Verteilung der Aufgabeauf mehrere Knoten an Skalierbarkeit gegenüber den Klienten gewonnen hat.Der Entwurf der Metadaten-Surrogate wird detailliert in Abshnitt 5.4 be-handelt, der folgende Abshnitt 5.2 beshreibt zunähst den Aufbau des Linux-Kern-Moduls, das auf den Klienten zum Einsatz kommt.5.2 KlientDie Rolle des Klienten in einem verteilten Dateisystem wird von Rehnern ein-genommen, die auf das Dateisystem zugreifen. dies kann auf untershiedlihenWegen geshehen:Zunähst gab es für CLF nur eine Bibliothek, welhe die Betriebssystems-Shnittstelle nahahmt. Oberhalb dieser Bibliothek wurde eine Unterstützungfür die MPI-IO-Shnittstelle [34℄ implementiert, die es shon bestehenden MPI-Programmen ermögliht, das Dateisystem zu benutzen. [81℄ Vor der Einführungdes Betriebssystem-Moduls mussten die übrigen, niht-MPI Anwendungen aufdie Verwendung von CLF angepasst werden, indem sie, statt der üblihen Sys-temaufrufe über die glib-Bibliothek [30℄, die entsprehenden Funktionen in derCLF -Bibliothek verwenden.Damit alle Programmen mit CLF zusammen arbeiten können, wurde dasBetriebssystem-Modul für die Dateisystemshnittstelle VFS (siehe auh Ab-shnitt 3) entwikelt, das es dem Linux-Kern erlaubt, ein CLF -Dateisystem zumontieren. Dadurh ist es niht notwendig, ein Programm anzupassen, solan-



SKALIERBARKEIT VON CLUSTER-DATEISYSTEMEN 85ge es über die üblihen Systemaufrufe auf das Linux-Dateisystem zugreift. DasKern-Modul ist eine wihtige Voraussetzung, damit CLF niht nur spezialisier-ten Anwendungen zugänglih ist.Diesem Vorteil stehen die in Abshnitt 3 beshriebenen Einshränkungenentgegen, denen sih ein Linux-Dateisystem unterwerfen muss. Das VFS erfor-dert die Verwendung des Linux-Dateimodells - eine notwendige Bedingung fürdie Co-Existenz mehrerer Dateisysteme innerhalb eines einzigen Dateibaumes.Das VFS nimmt dem nativen Dateisystem einerseits einige Aufgaben ab, wäh-rend es andererseits auh die Optimierungsmöglihkeiten einshränkt.Der folgende Abshnitt maht einige grundsätzlihe Anmerkungen zu derImplementierung der Betriebssystem-Moduls, anshlieÿend wird die Kommuni-kation mit Metadatenmanager und Daten-Server betrahtet.5.2.1 Das Kern-ModulDie Linux-Unterstützung für CLF ist als Kern-Modul implementiert. Unter Ver-wendung von Modulen ist es möglih die Funktionalität des monolithishenLinux-Kerns zu erweitern, ohne dass der Kern neu kompiliert oder neu gest-artet werden muss. Module können zur Laufzeit des Kerns geladen und wiederentfernt werden. Beim Laden registriert das CLF -Modul den neuen Dateisys-temtyp �lf� und ermögliht so das Montieren eines CLF -Dateisystems (sieheauh Kap. 3).Ein montiertes Dateisystem wird im Kern über den Superblok identi�ziert.Zum Montieren sendet daher die Funktion lf_get_sb() (get superblok) eineentsprehende Anfrage an den Metadatenmanager. Als Antwort erhält sie dasLayout des Dateisystems: Die Anzahl und Adressen der Daten-Server (und dieder Surrogate), sowie Informationen über die Wurzel-Inode des Dateisystems,die sie in der Superblok-Datenstruktur speihert. Die Adressen der Daten-Server (und der Surrogate) sind die einzigen Daten, die auf dem Klienten nihtveralten, alle übrigen Informationen dürfen nur ein einziges Mal benutzt werden,da sie im nähsten Augenblik shon verändert worden sein können.Der Grund dafür liegt darin, dass CLF , wie jedes Netzwerkdateisystem, vonmehreren unabhängigen und niht koordinierten Klienten verwendet wird. Da-durh, dass ein Klient jederzeit das Dateisystem ändern kann, ist es den anderenKlienten niht möglih, die in einer Antwort erhaltenen Ergebnisse mehr als ein-mal zu benutzen. Manhe Dateisysteme, wie beispielsweise NFS [70℄ erlauben esden Klienten, bestimmte Informationen für eine festgelegte Zeit zwishenzuspei-hern. Inode-Informationen werden alle 3 Sekunden, Verzeihnisinformationenwerden alle 30 Sekunden durh einen Zugri� auf den NFS-Server aktualisiert.Dadurh kann der NFS-Klient wiederholte Zugri�e auf die gleihe Datei sehre�zient verarbeiten, aber gleihzeitig entsteht dadurh ein Konsistenzproblem,weil NFS-Server zustandslos (engl. stateless) sind und daher niht feststellenkönnen, ob die von ihren Klienten verwendeten Informationen eventuell shonveraltet sind.Dem gegenüber speihern andere Dateisysteme, wie zum Beispiel PVFS [17℄,gar keine Informationen auf den Klienten und vermeiden dadurh die Konsis-tenzprobleme auf Kosten der E�zienz. Der Ansatz von CLF ist ähnlih, al-lerdings gibt es eine Ausnahme: CLF hat einen zustandsbehafteten Metada-tenmanager, der eine Liste der von Klienten geö�neten Dateien verwaltet, umdie UNIX-Semantik bezüglih o�ener Dateien zu erhalten. Nah dieser Seman-



86 GUIDO MALPOHLtik kann eine geö�nete Datei zwar gelösht werden, aber dadurh vershwindetzunähst nur ihr Eintrag im Verzeihnis. Der Inhalt der Datei bleibt bestehensolange noh mindestens ein Prozess die Datei geö�net hat. Dieser Prozess kanndie Datei weiterhin normal verwenden, allerdings wird der Inhalt gelösht, wennder Prozess die Datei shlieÿt. Diese Semantik wird weder von NFS, noh vonPVFS eingehalten.Für die Kommunikation zwishen den einzelnen Komponenten verwendetCLF Paradis-Net , das in Kapitel 4 vorgestellt wurde. Paradis-Net wurde ur-sprünglih als eine Bibliothek in der Benutzerebene entwikelt und musste zu-nähst in den Kern portiert werden, damit es in dem Kern-Modul zum Ein-satz kommen konnte. Dabei wurde aus Zeitgründen allerdings nur die TCP/IP-Version verwirkliht. Während die Originalversion von Paradis-Net für TCP/IPdie Soket-Shnittstelle von glib und so indirekt Systemsaufrufe des Kerns ver-wendet, ist dies für Paradis-Net innerhalb des Kerns niht ohne weiteres möglih.Die Kernversion benutzt auh Sokets, setzt aber auf einer etwas tieferen Ebenean. Es besteht eine groÿe strukturelle Ähnlihkeit zwishen der Benutzerebenen-Version und der Kern-Version, aber viele kleine Änderungen haben es unmöglihgemaht, einen gemeinsamen Codeteil heraus zu faktorisieren.Die Nahrihtentypen von Paradis-Net bezeihnen den Typ der Anfragenan Metadatenmanager und Daten-Server, wie beispielsweise �Datei ö�nen� oder�Dateisystem montieren�. Die Parameter einer Anfrage folgen als Inhalt derNahriht. Man kann diese Tehnik mit entfernten Methodenaufrufen verglei-hen: Der Nahrihtentyp steht im Prinzip für den Namen der aufzurufendenFunktion auf dem Server, der Nahrihteninhalt entspriht den Parametern derFunktion. Durh die erweiterten Möglihkeiten der Kooperations-Semantik vonParadis-Net ist es möglih, eine gemeinsame Anfrage an mehrere Daten-Serverzu shiken und so mehrere Blöke parallel zu lesen oder zu shreiben. Die ent-spriht dem Verteilen/Sammeln-Muster, das in Abshnitt 4.6 vorgestellt wurde.5.2.2 Verteilung der MetadatenCLF ermögliht es, die Verwaltung der Metadaten auf mehrere Metadaten-Surrogate zu verteilen. Der Einsatz von Metadaten-Surrogaten ist optional undwird beim Start des Dateisystems festgelegt. Werden Surrogate verwendet, stelltder Klient seine Anfragen an diese, andernfalls (wie bisher beshrieben) direktan den Metadatenmanager.Das für eine bestimmte Anfrage verantwortlihe Metadaten-Surrogat wirdvon dem Klienten mit Hilfe einer Hash-Funktion aus dem Dateiindex (der Inode-Nummer) berehnet. Weil an der Bearbeitung von bestimmten Anfragen mehre-re Surrogate beteiligt sind, erhält der Klient in bestimmten Fällen die Antwortauf eine Anfrage niht von dem Surrogat an das er ursprünglih die Anfragegesendet hat. Dabei handelt es sih um eine Anwendung des Weiterleitungs-Musters (siehe Abshnitt 4.4.3), das aufgrund der Kooperations-Semantik vonParadis-Net auf Seiten des Klienten keiner besonderen Behandlung bedarf.5.2.3 Kommunikation mit Metadatenmanager (Surrogat)Die Paradis-Net-Aufrufe des Klienten bei Verwendung von Surrogaten unter-sheiden sih von denen ohne Surrogate ausshlieÿlih durh die Adressierungder Anfragen. Daher wird im Rest dieses Abshnitts diese Untersheidung niht



SKALIERBARKEIT VON CLUSTER-DATEISYSTEMEN 87mehr gemaht und zugunsten einer einfahereren Beshreibung davon ausgegan-gen, dass der Klient alle Anfragen an den Metadatenmanager stellt.Im Vergleih zu der groÿen Menge an Systemaufrufen, die an das Dateisys-tem gerihtet werden können (siehe Kapitel 3), ist die Zahl der Anfragen anden Metadatenmanager sehr gering. Der Grund dafür ist, dass es sih bei vie-len Systemaufrufen um Bequemlihkeitsmethoden handelt, die im Prinzip red-undant sind. Ein Beispiel dafür sind die Systemaufrufe statfs(), fstatfs(),statfs64(), fstatfs64() und ustat(), die zum Erfragen des Status' einesDateisystems benutzt werden, sih aber nur in ihren Parametern untershei-den. Während statfs() einen Pfad übergeben bekommt, erwartet fstatfs()einen gültigen Dateideskriptor und ustat() die Gerätenummer eines montier-ten Dateisystems. Mit Hilfe der jeweiligen Parameter kann die VFS-Shihtdas Dateisystem �nden, auf das sih der Aufruf bezieht und das zugehörigeSupernode-Objekt lokalisieren. Am Ende bewirken alle diese Funktionen denAufruf der Methode statfs() des Supernode-Objektes.Insgesamt werden in CLF 14 vershiedene Nahrihtentypen für die Kom-munikation zwishen Klient und Metadatenmanager verwendet. Diese lassensih in zwei Kategorien einordnen. Zum einen gibt es die Nahrihten, die ei-nem bestimmten Systemaufruf entsprehen. Anknüpfend an das Beispiel ausdem vorangegangen Abshnitt, wird von der statfs()Methode des Supernode-Objektes eine Anfrage des Typs CLF_RQ_STATFS an den Metadatenmanager ge-shikt, um den aktuellen Status des Dateisystems zu erfragen. Wir nennendiese Nahrihten explizite Anfragen, im Gegensatz zu den impliziten Anfragen(Tabelle 5.2), die in keinem direkten Zusammenhang zu der Aufgabe des Sys-temsaufrufs stehen. Die impliziten Nahrihten werden unter anderem für die inAbshnitt 3.5 beshriebene Pfadau�ösung benötigt.5.2.3.1 Explizite AnfragenDie von CLF verwendeten, expliziten Anfragen sind in Tabelle 5.1 aufgelis-tet. Die vershiedenen Nahrihtentypen lassen sih leiht den gleihnamigenEinshubmethoden der Linux-Kerns zuordnen (siehe Auh Kapitelrefbasis:vfs);so wird beispielsweise von der Einshubmethode reate(), de�niert in Inode-Objekten, eine Nahriht des Typs CLF_RQ_CREATE an den Metamanager ge-shikt, die eine reguläre Datei in einem Verzeihnis erstellt. Die Einshubme-thode sendet dazu die Parameter der Methode (Verzeihnis, Dateiname undModus der zu erstellenden Datei) an den Metadatenmanager, der den entspre-henden Eintrag in dem Verzeihnis vornimmt und eine freie Inode-Nummer fürdie Datei reserviert. Verlief die Operation erfolgreih, werden eine Erfolgsnah-riht und die Metadaten der neuen Datei an den Klienten gesendet, ansonstenein Fehlerode. Der Typ der Antwortnahriht ist analog zu der Anfrage (engl.Request, Abkürzung: RQ), CLF_RS_CREATE (engl. Result, Abkürzung: RS). DerKlient initialisiert im Erfolgsfall das lokale Inode-Objekt mit den empfangenenMetadaten, setzt die Einshubmethoden des neu erstellten Objektes und trägtden neuen Verzeihniseintrag im lokalen Verzeihnis-Cahe ein. Obwohl die In-formationen sofort verfallen, ist dies dennoh notwendig, da das VFS diesenEintrag für die interne Konsistenzerhaltung seiner Datenstrukturen benötigt.Wird der Verzeihniseintrag zu einem späteren Zeitpunkt im Verzeihnis-Cahegefunden, wird trotzdem erneut der Metadatenmanager kontaktiert, um die Ak-tualität der Daten siher zu stellen (siehe auh den folgenden Abshnitt 5.2.3.2).



88 GUIDO MALPOHLExplizite AnfragenCLF_RQ_MOUNT Benahrihtigt den Metadatenmanager darüber,dass ein Klient beginnt das Dateisystem zu nutzenund fragt gleihzeitig die Layoutinformationen desDateisystems an.Parameter: keineCLF_RQ_UMOUNT Benahrihtigt den Metadatenmanager darüber,dass der Klient das Dateisystem niht mehr ver-wendet.Parameter: keineCLF_RQ_CREATE Erzeugt eine reguläre Datei.Parameter: Oberverzeihnis, Name der Datei, Mo-dus, Benutzer, GruppeCLF_RQ_UNLINK Lösht eine reguläre Datei.Parameter: Verzeihnis, DateiCLF_RQ_MKDIR Erzeugt ein Verzeihnis.Parameter: Oberverzeihnis, Name des Verzeihnis-ses, Modus, Benutzer, GruppeCLF_RQ_RMDIR Lösht ein Verzeihnis.Parameter: Oberverzeihnis, VerzeihnisCLF_RQ_RENAME Umbenennung und/oder Vershiebung einer Dateioder eines Verzeihnisses.Parameter: Altes Oberverzeihnis, Neues Oberver-zeihnis, Datei/Verzeihnis, alter Name, neuer Na-meCLF_RQ_STATFS Fragt den Status des Dateisystems ab.Parameter: keineCLF_RQ_OPEN Ö�net eine Datei.Parameter: Datei, Ö�nungsmodus (Flags)CLF_RQ_CLOSE Shlieÿt eine Datei.Parameter: DateiCLF_RQ_READDIR Liefert den Inhalt eines Verzeihnisses.Parameter: VerzeihnisTabelle 5.1: Explizite Anfragen des Klienten an den MetamanagerDie Parameter �(Ober-)Verzeihnis� und �Datei� werden als Inode-Nummern kodiert. (siehe 5.2.3.3)Nah diesem Shema sind alle zu den in Tabelle 5.1 aufgelisteten Anfragety-pen gehörigen Einshubmethoden de�niert, wobei die Anfragen zum Ö�nen undShlieÿen von Dateien und zum Au�isten von Verzeihnissen eine Sonderstel-lung einnehmen. Die Nahrihten CLF_RQ_OPEN und CLF_RQ_CLOSE erlauben esdem Metadatenmanager die korrekte UNIX-Semantik bezüglih o�ener Dateieneinzuhalten. Nah dieser Semantik können geö�nete Dateien zwar von anderenProzessen gelösht werden, ihr Inhalt vershwindet allerdings erst dann, wennder letzte Prozess die Datei shlieÿt. Dazu ist es notwendig, dass der Metada-tenmanager eine Liste aller o�enen Dateien führt, damit eine Lösh-Anfrage solange verzögert wird, bis die Datei auf keinem Knoten mehr geö�net ist (sieheauh Abshnitte 5.3).



SKALIERBARKEIT VON CLUSTER-DATEISYSTEMEN 895.2.3.2 Implizite AnfragenDie impliziten Anfragen an den Metadatenmanager sind einerseits die Nahrih-ten, die für die in Abshnitt 3.5 beshriebene Pfadau�ösung benötigt werden undandererseits die Nahrihten, die den Metadatenmanager über eine Änderungder Metadaten informieren. Tabelle 5.2 enthält die verwendeten Paradis-NetNahrihtentypen.Implizite AnfragenCLF_RQ_READ_INODE Fordert die Metadaten einer Datei odereines Verzeihnisse (Inode) von dem Me-tadatenmanager an.Parameter: Datei/VerzeihnisCLF_RQ_NOTIFY_CHANGE Informiert den Metadatenmanager übereine Änderung der Metadaten einer Dateioder eines Verzeihnisses.Parameter: Datei/Verzeihnis, geänderteMetadatenCLF_RQ_LOOKUP Suht in einem Verzeihnis nah einer Da-tei oder einem Verzeihnis eines bestimm-ten Namens.Parameter: Oberverzeihnis, Name desgesuhten EintragsTabelle 5.2: Implizite Anfragen des Klienten an den MetamanagerDie Parameter �Verzeihnis� und �Datei� werden als Inode-Nummern kodiert. (siehe 5.2.3.3)Mahrihtentyp CLF_RQ_READ_INODE: Nahrihten dieses Typs werden inder Implementierung der getattr()Methode von Inode Objekten zum Einsatz.Die Methode dient der Abfrage der Standard-Metadaten eines Inode-Objektes.Diese Metadaten sind folgende:ino Die Nummer des Inode-Objektes.mode Der Modus des Inode-Objektes. In diesem Attribut sind sowohl derInode-Typ (Datei, Verzeihnis, et.), wie auh die Zugri�srehte der Inodegespeihert.nlink Die Anzahl der so genannten �Hardlinks� der Inode, welhe anzeigt wieoft die Inode referenziert wird, also wie oft sie in Verzeihnissen aufgelistetist. Bei UNIX-Dateisystemen ist es möglih, dass ein und dieselbe Inodein mehreren Verzeihnissen referenziert wird. Erreiht dieser Zähler denWert 0, wird die Inode gelösht.uid, gid Die Benutzer- und Benutzergruppennummer des Besitzers der Datei.In verteilten Dateisystem besteht die Shwierigkeit, dass die Abbildungvon Benutzern auf Nummern auf allen Rehnern einheitlih sein muss.Diese Dateisysteme gehen, wie auh CLF , davon aus, dass dies gewähr-leistet ist (z.B. durh �Yellow Pages� bzw. �NIS� (Network InformationServie) [78℄).



90 GUIDO MALPOHLatime speihert den Zeitpunkt des letzten Zugri�s auf eine Datei oder eineVerzeihnis. (Von: �aess�)mtime speihert den Zeitpunkt der letzten Änderung des Inhalts einer Dateioder eines Verzeihnisses. (Von �modi�ation�)time speihert den Zeitpunkt der letzten Änderung an den Metadaten. (Von�hange�) Dieser Zeitpunkt stimmt häu�g mit mtime überein, da eineÄnderung des Inhalts auh eine Änderung der Metadaten nah sih zieht.size Die Dateilänge in Bytes.bloks Die Anzahl der Blöke die von einer Datei belegt werden.blksize Die Gröÿe eines Bloks in Bytes.Die Methode getattr(strut vfsmount *mnt, strut dentry *dentry,strut kstat *stat) wurde erst mit der Kernversion 2.6 eingeführt und mo-tiviert sih aus der Anwendung bei Netzwerkdateisystemen. Die Methode wirdaufgerufen, bevor die Metadaten eines Inode-Objektes ausgelesen werden undermögliht es dem Dateisystem die Aktualität der Metadaten siher zu stellen.Im Fall von CLF werden die Metadaten beim Metadatenmanager abgerufenund in der übergebenen kstat-Struktur zurük gegeben. Der Parameter den-try identi�ziert die Inode1 und der zusätzlihe Parameter mnt erlaubt es derMethode auh allgemeine Informationen über das Dateisystem direkt auszule-sen.Nahrihtentyp CLF_RQ_NOTIFY_CHANGE: Um Änderungen an den Metdatenan den Metadatenmanager weiterzuleiten, verwendet CLF den NahrihtentypCLF_RQ_NOTIFY_CHANGE. Wenn das VFS Änderungen an den Metadaten einerInode vornimmt, wird die Methode setattr(strut dentry *dentry, strutiattr *attr) in dem entsprehenden Inode-Objekt aufgerufen. Wie bei getat-tr() identi�ziert dentry die Inode, während der zweite Parameter eine Strukturist, die einerseits die geänderten Metadaten, aber andererseits auh ein Bit-Feldenthält, das anzeigt, welhe der Attribute sih geändert haben. Ändern könnensih: mode, uid, gid, size, atime, mtime und time. Wird beispielsweise eineDatei verkürzt (trunate()), dann wird neben der trunate()-Methode desInode-Objektes auh setattr() aufgerufen, um anzuzeigen, dass sih Gröÿe(size) und die Zeitpunkte atime, mtime und time geändert haben.Nahrihtentyp CLF_RQ_LOOKUP: Die für die Pfadau�ösung wihtigste impli-zite Anfrage ist CLF_RQ_LOOKUP. Sie wird sowohl in der Methode lookup() derInode-Objekte, als auh in der Methode d_revalidate() der Dentry-Objekteverwendet. Beide Methoden spielen eine zentrale Rolle bei der shrittweisen Ab-arbeitung einer Pfad-Zeihenkette, wie sie in Abshnitt 3.5 beshrieben wurde.Die Anfrage an den Metadatenmanager stellt fest, ob sih in einem Verzeihniseine Datei oder ein anderes Verzeihnis mit einem bestimmten Namen be�ndetund entspriht damit exakt der von der lookup() Methode zu implementieren-den Funktionalität.1Dentry- und Inode-Objekte sind miteinder verknüpft.



SKALIERBARKEIT VON CLUSTER-DATEISYSTEMEN 91Die Methode lookup(strut inode *dir, strut dentry *dentry,strut nameidata *nd) repräsentiert einen einzelnen Shritt im Pfadau�ö-sungsprozess und kommt nur dann zum Einsatz, wenn der gesuhte Eintrag nihtim Dentry-Cahe gefunden werden konnte. Der Parameter dir verweist auf dasInode-Objekt des Verzeihnisses in dem gesuht wird und dentry auf ein vonder Pfadau�ösung angelegtes Dentry-Objekt, das mit dem Namen des gesuh-ten Eintrags initialisiert wurde. Der Parameter nd gehört zu der Au�ösungs-Operation und speihert neben dem zuletzt gefunden Eintrag auh die Para-meter der Suhe. Es ist Aufgabe der Dateisystem-spezi�shen Implementierungdieser Methode, festzustellen, ob der Verzeihniseintrag existiert und falls demso ist, ein Inode-Objekt anzulegen und durh einen Aufruf der VFS-Funktiond_add(strut dentry*, strut inode*) die Verbindung zwishen beiden Ob-jekten herzustellen. Das VFS erkennt daran, dass der Eintrag existiert und führtdie Pfadau�ösung entsprehend fort.Auh die Methode d_revalidate(strut dentry *dentry, strut na-meidata *nd) wird bei der Pfadau�ösung verwendet. Sie wird von der VFS-Shiht aufgerufen, wenn der gesuhte Eintrag im Dentry-Cahe gefunden wur-de und soll siherstellen, dass der Eintrag im Cahe noh aktuell ist (siehe auhAbshnitt 3.5.2). Die Implementierung dieser Methode in CLF benutzt dazuwiederum eine Anfrage vom Typ CLF_RQ_LOOKUP, wobei sie zunähst zu demübergebenen Dentry-Objekt das Verzeihnis ermittelt in dem das Objekt ent-halten ist. Anshlieÿend wird mit der Anfrage sihergestellt, dass der Eintrag indem Verzeihnis noh existiert und das assoziierte Inode-Objekt das gleihe ist.Das Inode-Objekt kann sih bei folgendem Szenario ändern: Ein Verzeih-niseintrag wird im Dentry-Cahe gespeihert. Von einem anderen Knoten wirddiese Datei bzw. dieses Verzeihnis gelösht und anshieÿend eine neue Dateioder ein neues Verzeihnis unter dem Namen des zuvor gelöshten erstellt. Indiesem Fall würde die Anfrage an den Metadatenmanager die Existenz des Ver-zeihniseintrags bestätigen, aber die revalidateMethode von CLF muss in derLage sein, festzustellen, dass sih hinter diesem Eintrag eine andere, als die zuvorbekannte Inode verbirgt und dann das alte Inode-Objekt durh das neue erset-zen. Unter anderem um dies festzustellen werden in CLF Generationsnummerneingesetzt.5.2.3.3 GenerationsnummernDas VFS benutzt zur Identi�kation von Inodes eine innerhalb des Dateisystemseindeutige Nummer, die so genannte Inode-Nummer. Bei lokalen Dateisyste-men ist dies ausreihend, da sie volle Kontrolle über den Zustand jedes Inode-Objektes und den zugehörigen Dentry-Objekten besitzen. Anhand der Inode-Nummer ist es in Clusterdateisystemen niht möglih, ein Dateisystemobjekteindeutig zu identi�zieren, weil sih das über die Inode-Nummer referenzierteObjekt ändern kann.Diese Problematik tritt beispielsweise bei der Pfadau�ösung auf. Die Pfad-au�ösung ist ein shrittweises Verfahren, bei dem eine Komponente des Pfadesnah der anderen durhsuht wird. In lokalen Dateisystemen ist sie mit Hilfe vonAbshlieÿmehanismen so implementiert, dass sie praktish atomar abläuft. Dasbedeutet, dass nah jedem Shritt der Au�ösung das zuletzt gefundene Inode-Objekt abgeshlossen wird und daher niht gelösht oder vershoben werdenkann. Dies ist bei einem Netzwerkdateisystemen zwar theoretish auh mög-



92 GUIDO MALPOHLlih, würde aber einen erheblihen Kommunikationsaufwand erfordern, den dieDateisysteme übliherweise niht in Kauf nehmen. Beispiele dafür sind sowohlNFS, wie auh PVFS.Wenn aber die einzelnen Pfadkomponenten niht abgeshlossen werden, kannes durh Seitene�ekte während der Pfadau�ösung zu einem Verhalten kommen,das niht gewünsht ist: Wird nah einer Lookup-Anfrage das gefundene Ver-zeihnis von einem anderen Knoten gelösht, dann ist das Ergebnis der Anfrageungültig geworden. Be�ndet sih der anfragende Knoten aber mitten in einerPfadau�ösung, dann wird er im nähsten Shritt, also bei seiner nähsten Anfra-ge, die erhaltene Inode-Nummer als Identi�kation für das Verzeihnis verwen-den, in dem gesuht werden soll. Zu einem unerwünshten Verhalten kommt esin dem Fall, dass von einem anderen Knoten aus ein neues Verzeihnis an einemanderen Ort erstellt wird, das die gleihe Inode-Nummer erhält, wie das zuvorgelöshte Verzeihnis. In diesem Fall würde die Pfadau�ösungkette gestört. DerKlient würde in einem falshen Verzeihnis seine Suhe fortsetzen.Die beshriebenen Probleme sind darauf zurük zu führen, dass die Inode-Nummern, die zur Identi�zierung der Inodes dienen, wiederverwendet werden.Wenn zwishen zwei Anfragen eines Knotens, das durh eine Inode repräsentierteDateisystemobjekt von einem anderen Knoten gelösht wurde und in der Folgeein neues Objekt die mittlerweile unbenutzte Nummer erhält, kommt es zu demungewollten Verhalten. Diese Problematik kann bei allen Anfragen auftreten,die eine Inode-Nummer als Parameter einer Anfrage verwenden, was bei einemGroÿteil der Anfragen der Fall ist: CLF_RQ_LOOKUP, CLF_RQ_READ_INODE, CLF_-RQ_NOTIFY_CHANGE, CLF_RQ_UNLINK, CLF_RQ_MKDIR, CLF_RQ_RMDIR, CLF_RQ_-RENAME und CLF_RQ_READDIR.Zur Lösung dieses Problems kommen in CLF so genannte Generationsnum-mern zum Einsatz. Eine Generationsnummer behebt die Shwierigkeiten durhdie Wiederverwendung von Inode-Nummern dadurh, dass eine Inode über ei-ne Kombination aus Inode-Nummer und Generationsnummer identi�ziert wird.Wird ein Inode-Objekt mit einer bestimmten Nummer gelösht und anshlie-ÿend wieder neu instanziiert, wird die Generationsnummer hohgezählt, so dassein Klient, der beim Metadatenmanager die alte Inode über die Inode-Nummerund die alte Generationsnummer anfordert niht fälshliherweise Daten derneuen Inode, sondern eine Fehlermeldung erhält. Die Verwendung von Gene-rationsnummern ist ein Tehnik, die auh in NFS und in ähnliher Form inbeinahe jedem Netzwerkdateisystem zum Einsatz kommt.Die Verwendung von Generationsnummern bei Identi�kation von Inodesmaht die beshriebenen Shwierigkeiten bei der Pfadau�ösung entdekbar, auhwenn dadurh die Semantik der Au�ösung leiht verändert wird. Wird währendder Suhe ein gefundenes Verzeihnis durh ein gleihnamiges anderes ersetzt,dann muss die Pfadau�ösung von CLF im nähsten Shritt mit einem Fehlerabbrehen. Im Vergleih dazu würde die lokale Pfadau�ösung die Ersetzung desVerzeihnisses so lange verzögern, bis die Pfadau�ösung beendet ist. Trotz die-ser Abweihung bieten Generationsnummern die bestmöglihe Approximationan die lokale Semantik und sind Standard in verteilten Dateisystemen.5.2.4 Kommunikation mit den Daten-ServernVon dem Metadatenmanager kann der Klient die Struktur des Dateisystems undInformationen über Dateien und Verzeihnisse erfragen. Der eigentlihe Inhalt



SKALIERBARKEIT VON CLUSTER-DATEISYSTEMEN 93der Dateien ist aber auf den Daten-Servern gespeihert. Wie in Abbildung 5.1(und Abbildung 5.3) dargestellt, besitzt ein CLF Dateisystem im Allgemeinenmehrere Daten-Server, die jeweils nur einen Teil der Daten speihern.Dateien werden intern in Blöke unterteilt, die reihum auf den Daten-Serverngespeihert werden. Bei CLF entsheidet der Metadatenmanager für jede Dateiauf welhem Daten-Server der erste Blok gespeihert wird um eine möglihstgleihmäÿige Auslastung zu erreihen. Die Information auf welhem Daten-Server der erste Blok liegt ist Teil der gespeiherten Metadaten.Die Kommunikation mit den Daten-Servern �ndet nur in den Einshubme-thoden read() und write() der File-Objekte statt. Die Parameter dieser Me-thoden sind ein Verweis auf das File-Objekt, der Speiherbereih, der gelesen(beziehungsweise geshrieben) werden soll und der O�set innerhalb der Datei.Die Kommunikation zwishen Klient und Daten-Server orientiert sih an denBlokgrenzen, daher berehnen die Methoden zunähst, welhe Daten-Serverkontaktiert werden und wieviele Blöke gesendet oder empfangen werden müs-sen.Durh den Einsatz von Paradis-Net Kooperationen ist es möglih, dass dieAnfragen an alle Daten-Server abgeshikt werden können, ohne dass auf dieAntworten einzeln gewartet werden muss. Hier kommt das in Abshnitt 4.4.3bzw. 4.6.2 vorgestellte Verteilen/Sammeln-Kommunikationmuster zum Einsatz.Beim Lesen wird zunähst eine Kooperation de�niert, die den Zielpu�er so auf-teilt, dass die Antworten der einzelnen Daten-Server an die entsprehenden Po-sitionen geshrieben werden. Dann werden individuelle Anfragen an die beteilig-ten Daten-Server geshikt und gewartet, bis alle Daten eingetro�en sind. DasEmpfangen der Daten und das Shreiben in den Pu�er wird anhand der Koope-rationsde�nition von der Paradis-Net-Bibliothek im Hintergrund erledigt. Trittwährend des Shreibens ein Fehler in einem der Daten-Server auf, so shiktdieser, unabhängig von der laufenden Kooperation, eine Fehlermeldung an denKlienten, die auh die Kooperationsmarke enthält. Mit Hilfe dieser Marke wirdder an der Kooperation wartende Faden aufgewekt, entdekt die Fehlersituationund meldet den Fehler an das VFS zurük.Beim Shreiben von Daten kommt eine phasenweises Protokoll zum Einsatz:In jeder Phase wird an jeden Daten-Server nur ein Blok gesendet. Dadurh sollerreiht werden, dass die Daten-Server gleihmäÿig stark belastet werden. DerKlient vershikt die Datenblöke daher reihum an die Daten-Server und versen-det erst dann einen weiteren Blok an einen Server, wenn er in der Zwishenzeitauh einen an die anderen geshikt hat. Die Daten-Server erhalten mit jedemBlok Informationen zu dem Blok und der gesamten Shreiboperation. Hat einDaten-Server alle für ihn bestimmten Blöke erhalten shikt er eine Bestäti-gung an den Klienten. Tritt einen Fehler in einem Server auf, shikt dieser eineMeldung an den Klienten, der daraufhin die Operation abbriht und den Feh-ler per Rükgabewert an das VFS meldet. Der Klient de�niert auh für dieseOperation eine Kooperation. Sie ist dann beendet, wenn von jedem involviertenDaten-Server eine Nahriht eingetro�en ist.Die Kommunikationsprotokolle stellen eine vereinfahte Variante der Proto-kolle dar, die in der für parallele Anwendung optimierten Version von CLF zurAnwendung gekommen kommen sind (siehe [44℄).



94 GUIDO MALPOHL5.2.5 ZusammenfassungDieser Abshnitt hat Entwurf und einige Details der Implementierung des Linux-Kern-Moduls beshrieben, das in CLF auf Klientenseite verwendet wird. DiesesModul implementiert nah den Regeln des VFS ein Dateisystem, das sih, wiejedes andere Linux-Dateisystem montieren und benutzen lässt.Besonderes Augenmerk wurde dabei auf die verwendeten Kommunikations-protokolle und die Problematik der Konsistenzerhaltung in einem Netzwerk-dateisystem gerihtet.5.3 MetadatenmanagerIn den vorangegangen Abshnitt wurden die Aufgaben des Metadatenmanagersaus Siht des Klienten betrahtet. An dieser Stelle wird beshrieben, wie derMetadatenmanager diese Aufgaben erfüllt. Dazu wird sein modularer Aufbaubeshrieben, bis hinunter zu Implementierungsdetails der einzelnen Module, diegröÿtenteils im Metadaten-Surrogat (Abshnitt 5.4) wieder verwendet werden.Es folgt nun zunähst eine Übersiht über die Arhitektur des Metadaten-managers, daran shlieÿt sih die Beshreibung der einzelnen Module an.5.3.1 ÜbersihtDer Metadatenmanager ist als Benutzerebenen-Prozess implementiert und stelltdas Zentrum eines CLF Dateisystems dar, welhes zudem noh aus Klienten(Abshnitt 5.2), Daten-Servern (Abshnitt A) und Metadaten-Surrogaten (Ab-shnitt 5.4) besteht. Der Metadatenmanager agiert gegenüber den Klienten alsDienstgeber und gegenüber den Daten-Servern als Auftraggeber.Neben der Verwaltung der Metadaten, ist der Metadatenmanager auh fürdie Kon�guration des Dateisystems zuständig. Er be�ndet sih beim Start zu-nähst in einem Kon�gurationsmodus und liest Kon�gurationsdateien ein, wel-he die Verteilung der Daten-Server und Metadaten-Surrogate auf die Knotendes Clusters, sowie deren Kon�guration speihern. Diese Informationen sendeter an die Daten-Server und Surrogate und geht anshlieÿend in den Dienstmodusüber.Die Kon�gurationsdateien be�nden sih in einem Verzeihnis des lokalenDateisystems, das der Metadatenmanager auh dazu verwendet die Metadatenabzulegen. Im Dienstmodus verarbeitet der Metadatenmanager sequentiell dieAnfragen der Klienten, die in Tabelle 5.2 und Tabelle 5.1 aufgelistet sind. DieBehandlungsmethoden werden durh Paradis-Net aufgerufen, welhes auh dieSerialisierung der Anfragen vornimmt. Jede Anfrage wird von einer Behandlung-methode komplett abgearbeitet, bevor die nähste aufgerufen wird. Dadurh istdie lokale Konsistenz der Metadaten gesihert.Abbildung 5.4 zeigt den modularen Aufbau des Metadatenmanagers. In derobersten Shiht ist die eigentlihe Funktionalität des Metadatenmanagers zu�nden: Die Behandlungsmethoden der Anfragen, die Initialisierungsroutinen desDateisystems und die Funktionen zur Manipulation der Metadaten (MetadataServer). Bei der Implementierung dieser Funktionalität greift die Shiht aufmehrere Module zurük.Die Datenstrukturen zur Speiherung von Inode-Objekten und Verzeihnis-sen werden von spezialisierten Modulen (Inode Cahe und Diretory Contents)
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Abbildung 5.4: Modularer Aufbau des CLF Metadatenmanagersde�niert und persistent im lokalen Dateisystem abgelegt. Dazu verwenden bei-de Module ein weiteres Modul, das die verwendeten Dateien transparent in denSpeiher abbildet und durh die Implementierung eines Seiten-Cahes in derBenutzerebene die Zahl der Systemaufrufe vermindert (Page Cahe).Das Modul Alloation Manager wird von der Inode- und der Verzeihnis-verwaltung verwendet und verwendet seinerseits das Page Cahe-Modul zurVermeidung von Systemaufrufen. Es implementiert ein persistentes Bitfeld, daseinerseits die Benutzung von Inodes und andererseits die Verwendung von Ver-zeihnis-Seiten speihert. Die gesamte Netzwerkkommunikation des Metadaten-managers basiert auf der Paradis-Net Bibliothek, wobei die Verzeihnisverwal-tung (Diretory Contents) sie direkt zum Versenden von Verzeihnissen verwen-det.Als letztes dient das Modul Volatile Inode Information der Speiherung von�ühtigen Daten über die Inodes des Dateisystems, wie beispielsweise die Infor-mation, welhe Datei momentan von welhem Knoten geö�net ist.5.3.2 Die Seitenverwaltung (Page Cahe)CLF verwendet zur Speiherung aller persistenten Daten die Möglihkeit desLinux-Kerns, mittels der Funktion mmap() Dateien auf den Hauptspeiher ab-zubilden und diesen Speiher Prozessen in der Benutzerebene zur Verfügung zustellen.Die Abbildung ist e�zienter als die Benutzung der read() und write()Funktionen, da der Kern durh Aufruf von mmap() seine internen Pu�er in dieBenutzerebene einblendet, wodurh Zwishenspeiherung der Daten in einemweiteren Speiherbereih eingespart wird. Die Speiherverwaltung des Kernskann feststellen, wenn der Prozess shreibend auf den Speiher zugreift undaktualisiert in diesem Fall die Datei. Weiterhin werden gröÿere eingeblendeteSpeiherbereihe niht sofort geladen, sondern erst bei Bedarf, das heiÿt siewerden erst bei lesendem oder shreibendem Zugri� auf den Teilbereih von derFestplatte gelesen.Die Funktion mmap() besitzt allerdings Einshränkungen, die hauptsählihdurh die Tehnik des Einblendens von Kern-Pu�ern bedingt ist. Zum einen



96 GUIDO MALPOHLkönnen Dateien nur Seiten-weise eingeblendet werden. Das bedeutet, dass derVersatz und die Länge eines Dateiausshnitts Vielfahe der vom Kern verwende-ten Seitengröÿe sein müssen. Die Seitengröÿe auf i386 Rehnern beträgt 4 KB,auf den für die Evaluation von CLF verwendeten Itanium2 Rehnern beträgtsie 16 KB. Zum anderen ist es mit dieser Funktion niht möglih Dateien zuverlängern (d.h. sie über ihr aktuelles Ende hinaus zu beshreiben).Aufgrund der ersten Einshränkung ist diese Tehnik besonders für die Ver-waltung von Datensätzen fester Gröÿe geeignet: Den Inode-Daten. Der Nahteildieser Vorgehensweise ist die interne Fragmentierung, die entstehen kann, wenndie Gröÿe einer Speiherseite kein Vielfahes der Gröÿe eines Inode-Objektesist. Dieser Nahteil wird allerdings durh die vielfah höhere Geshwindigkeitbeim niht-sequentiellen Zugri� auf die Datei aufgehoben.Das Page Cahe Modul wird mit dem Namen der Datei, aus der die Seiteneingeblendet werden sollen, und der Gröÿe des selbst verwalteten Cahes vonSeiten initialisiert. Das Modul vereinfaht die Verwendung der mmap() Funktionso weit, dass der Benutzer mit Hilfe der Funktion p_load_page(), unabhängigvon der Länge der Datei, einzelne Seiten aus in den Speiher abbilden kann.Die Funktion blendet jeweils eine ganze Seite ein, die über einen Seitenindex(mmap() benutzt einen Byte-Index) angefordert wird; bei Bedarf verlängert dasModul die Datei. Die Funktion p_unload_page() signalisiert dem Modul, dasseine bestimmte Seite niht mehr benötigt wird. Durh diese Shnittstelle ist esmöglih, zu jedem Zeitpunkt eine gewisse Zahl an Seiten innerhalb des Modulsvorzuhalten und mit Hilfe eines LRU-Verdrängungsalgorithmus Systemaufrufezu sparen.Die Module Alloation Manager, Inode Cahe und Diretory Contents ba-sieren vollkommen auf der Funktionalität des Page Cahe und konnten so ohneexplizite EA-Aufrufe zum Laden oder zur persistenten Siherung der von ih-nen veränderten Metadaten implementiert werden. Sie benutzen die Funktionp_load_page(), um einen Zeiger auf eine Seite zu erhalten, lesen die Datenaus oder manipulieren sie und melden dem Modul anshlieÿend durh den Auf-ruf von p_unload_page(), dass sie ihre Interaktion beendet haben und dieSpeiherseite bei Bedarf wieder freigegeben werden kann. Gleihzeitig sorgt dasBetriebssystem im Hintergrund dafür, dass die im Speiher veränderten Seitenin die Dateien auf der lokalen Festplatte zurükgeshrieben werden.5.3.3 Benutzt oder niht? (Alloation Manager)Das Modul Alloation Manager kommt sowohl bei der Verwaltung der Inodes,wie auh bei der Verzeihnisverwaltung zum Einsatz. Im Prinzip handelt es sihum nihts anderes als ein Bit-Feld, mit dem gespeihert wird, ob ein Elementeine bestimmte Eigenshaft hat, oder niht. Darüber hinaus ist es möglih, übereine Funktion das niedrigste Element zu �nden, dessen Bit niht gesetzt ist.Konkret bedeutet das im Falle des Inode-Speihers, dass das Bit anzeigt,ob die entsprehende Inode momentan in Gebrauh ist oder niht. Wird ei-ne neue Inode angelegt, liefert das Modul die niedrigste bisher niht benutzteInode-Nummer zurük (d.h. den Index des niedrigsten, niht gesetzten Bits) undmarkiert diese Inode-Nummer gleihzeitig als benutzt (d.h. setzt das Bit auf denWert 1). Diese Eigenshaft könnte auh in den Metadaten selbst abgespeihertwerden, mit Hilfe des Alloation Manager -Moduls ist aber eine besonders e�-ziente Suhe nah freien Inode-Nummern möglih, die zusätzlih noh in einem



SKALIERBARKEIT VON CLUSTER-DATEISYSTEMEN 97weiteren Modul zur Anwendung kommt.Das Modul erlaubt neben dem Reservieren der niedrigsten noh freien Num-mer auh die Zuteilung von bestimmten Nummern. Dies wird beispielsweise beider Inode-Verwaltung dazu verwendet, die ersten 10 Inode-Nummern zu reser-vieren.Der Alloation Manager benutzt das im vorangegangenen Abshnitt be-shriebene Modul zur Seitenverwaltung, um das Bit-Feld persistent in einerDatei abzuspeihern. Das ermögliht es dem Modul, intern nur mit Hauptspei-herseiten zu operieren und die Speiherung der Informationen dem Automatis-mus der Speiherabbildung zu überlassen. Das Bit-Feld wird dazu über die Spei-herseiten verteilt, wobei jede Seite zusätzlihe Informationen speihert, die dasAu�nden von niht gesetzten Bits erleihtern. Die Komplexität dieser Opera-tion ist im ungünstigsten Fall O(n), wobei n dem Index des höhsten gesetztenBits entspriht. Die Zusatzinformationen ermöglihen in der Regeln jedoh dasAu�nden des Bits in O(1).5.3.4 Inode-Speiher (Inode Cahe)Der Inode-Speiher bietet für Inode-Objekte eine ähnlihe Funktionalität wie dieSeitenverwaltung für Speiherseiten. Über einen Index können einzelne Inodesvor ihrer Benutzung geladen und nah Benutzung wieder abgemeldet werden.Implementiert ist dies durh die Abbildung der Inode-Objekte auf Speihersei-ten, die wiederum von der Seitenverwaltung zur Verfügung gestellt werden.Sowohl der Inode-Speiher, wie auh der Alloation Manager werden aus zweivershiedenen Ausführungsfäden aufgerufen. Zum einen von dem Faden, der dieAnfragen der Klienten bearbeitet, zum anderen von einem Verwaltungsfaden,der Dateien lösht, sobald sie auf keinem Klienten mehr geö�net sind und aufden Daten-Servern entfernt wurden (siehe auh Abshnitt 5.3.6). Aus diesemGrund sind beide Module durh Semaphoren gesihert.Die Inodes auf dem Metadatenmanager bestehen aus folgenden Elementen:Linux-Metadaten: Bei diesen Daten handelt es sih um die Metadaten, diein den Inode-Objekten des Kerns gespeihert werden: Besitzer, Änderung-zeiten, Zugri�srehte, et. (siehe Abshnitt 5.2.3.2).CLF -Metadaten beinhalten die Metadaten, die niht zu den Standard-Meta-daten des VFS gehören, aber für den Betrieb des Dateisystems notwendigsind. Dazu gehören unter anderem die Generationsnummer (siehe 5.2.3.3)und die Informationen über die Verteilung der Datei-Daten über die Daten-Server (siehe A.3). Die CLF -Metadaten werden bei entsprehenden Anfra-gen (zum Beispiel CLF_RQ_READ_INODE) zusammen mit den Linux-Meta-daten an die Klienten gesendet.Verzeihnis-ID : Repräsentiert die Inode ein Verzeihnis, dann stellt die �Ver-zeihnis-ID� die Verknüpfung zu dem Modul Diretory Contents dar. Siehefolgenden Abshnitt 5.3.5.Der Inode-Speiher pro�tiert von der bereits in der Seitenverwaltung imple-mentierten LRU-Cahe-Funktionalität. Dadurh muss bei zeitliher Lokalitätder Zugri�e auf eine Inode, diese Inode niht vom Betriebssystem geladen wer-den, weil sie noh in einer Seite des Seiten-Cahe zu �nden ist. Darüber hinaus



98 GUIDO MALPOHLverwaltet der Linux-Kern auh noh eigene Cahes, um Festplattenzugri�e zuvermeiden, womit die Verwendung der Seitenverwaltung der Einführung einerweiteren Cahe-Shiht entspriht.5.3.5 Verzeihnisse (Diretory Contents)Der Metadatenmanager folgt bei der Speiherung der Metadaten einem Kon-zept, das dem der VFS-Shiht im Linux-Kern entspriht. Das bedeutet, dassdie Inode-Objekte (und damit die im vorherigen Abshnitt beshriebenen Meta-daten) und die Verzeihnisinformationen (der Inhalt der Verzeihnisse) getrenntverwaltet werden.Die Inodes stehen im Dateisystem für Dateien und Verzeihnisse, besitzenaber zunähst keinen Namen. Der Name wird dadurh bestimmt, dass sie ineinem Verzeihnisses unter einem Namen durh ihre Inode-Nummer referenziertwerden. Die Trennung der Inode-Objekte von ihrem Namen folgt dem Beispieldes VFS aus zwei Gründen:Zum einen ist die Speiherung und Verwaltung von Objekten mit fester Grö-ÿe einfaher als die von Objekten variabler Gröÿe. Würden die Namen der Inode-Objekte zusammen mit den übrigen Inode-Daten gespeihert, würde das dieImplementierung des im vorangegangen Abshnitt vorgestellten Inode-Speiherverkomplizieren, weil für einen Zugri� auf eine Inode mindestens eine Indirek-tion, beispielsweise über eine Indextabelle notwendig wäre. Gleihzeitig ist derZugri� auf eine, über ihre Inode-Nummer referenzierte, Inode ist die am häu-�gsten ausgeführte Aktion auf den Metadaten des Dateisystems und erfordertdaher eine möglihst e�ziente Implementierung. Weiterhin wäre eine kompli-ziertere Freispeihersammlung (engl. Garbage Colletion) notwendig.Zum anderen lassen sih die vom VFS aufgerufenen Einshubmethoden be-sonders leiht implementieren, wenn die Metadatenverwaltung einem ähnlihenKonzept wie das VFS-Rahmenwerk folgt.5.3.5.1 Funktionalität und Abhängigkeit zu der Inode-VerwaltungDie Wurzel-Inode, also die Inode, die das Wurzelverzeihnis eines CLF -Datei-systems darstellt, ist per Konvention die Inode mit der Nummer �10�. Aufgrunddieser Festlegung kann jeder Metadatenmanager nur ein Dateisystem verwalten.Die Verwaltung der Verzeihniseinträge innerhalb des Metadatenmanagersorientiert sih an der Verzeihnis-ID, die in den Inode-Daten gespeihert wird.Sie stellt die Verknüpfung zwishen einem Verzeihnis (der Inode) und seinemInhalt dar. Die Kennung wird als Identi�kation des Verzeihnisses bei dem Di-retory Contents Modul verwendet. Bei Anfragen wie dem Hinzufügen, Löshenoder Abfragen eines Verzeihniseintrags wird das betro�ene Verzeihnis über dieVerzeihnis-ID referenziert. Bei Initialisierung eines Verzeihnisses generiert dieVerzeihnisverwaltung eine Kennung für das Verzeihnis, mit deren Hilfe in Zu-kunft der Verzeihnisinhalt referenziert werden kann.Die Verzeihnisverwaltungsmodul bietet darüber hinaus Funktionen zumHinzufügen (dm_add_entry()) und Löshen (dm_rem_entry()) von Verzeihni-seinträgen, welhe beim Erzeugen und Löshen von Dateien und Verzeihnissenin den Bearbeitungsfunktionen der Anfragen CLF_RQ_CREATE, CLF_RQ_MKDIR,CLF_RQ_UNLINK und CLF_RQ_RMDIR verwendet werden. Ein Verzeihniseintragist ein Tupel, bestehend aus dem Dateinamen und der Inode-Nummer.



SKALIERBARKEIT VON CLUSTER-DATEISYSTEMEN 99Die wihtigste Aufgabe, die das Modul auszuführen hat, ist allerdings dieSuhe nah Dateien, die von den Anfragen des Typs CLF_RQ_LOOKUP (siehe Ta-belle 5.2) gefordert wird. Die Funktion dm_find_entry erfüllt diese Funktionali-tät; sie erwartet die Verzeihnis-ID und den Namen des Eintrags als Parametergibt die Inode-Nummer zurük, falls der Eintrag gefunden wurde.5.3.5.2 Erweiterbares Hashen (Extendible Hashing)Bei der Implementierung des Moduls kam eine Variante des aus dem Daten-bankbereih bekannten Erweiterbaren Hashen (EH, engl. Extendible Hashing,siehe [31, 73℄) zum Einsatz. Neben dem erweiterbaren Hashen wurde diesesModul versuhsweise auh unter Benutzung von B-Bäumen [20℄ implementiert.Obwohl beide Verfahren auf die Verwendung von Blok- oder Seiten-weise ange-ordnetem Speiher zugeshnitten sind, besitzt das EH zwei Vorteile. Zum einensind bei der Suhe nah einem Eintrag immer nur zwei Seitenzugri�e notwendig,während bei B-Bäumen, je nah Gröÿe des Verzeihnisses mehrere Seiten vonder Festplatte geladen werden müssen. Zum anderen ist es für die Beantwortungeiner CLF_RQ_READDIR-Anfrage möglih, ohne Kopieroperationen den gesamtenVerzeihnisinhalt an den Klienten zu shiken.Grundidee des Erweiterbaren Hashens Das erweiterbare Hashen ist eineexterne Suhmethode, die 1978 von R. Fagin et al. entwikelt wurde. Das Su-hen in dieser Datenstruktur erfordert bei typishen Anwendungen zwei Plat-tenzugri�e für jede Suhe, und ermögliht gleihzeitig ein e�zientes Einfügen.Die Daten werden in Seiten gespeihert, die auf einem Plattenspeiher abge-legt werden. Bei CLF übernimmt das Page Cahe-Modul die Abbildung desFestplatten- (genauer: Datei-) Inhalts in den Speiher.Innerhalb einer Daten-Seite sind die Daten nah dem Suhshlüssel sortiert.Wird eine Seite so voll, dass sie keine weiteren Einträge mehr aufnehmen kann,wird sie auf zwei Seiten aufgespalten. Zusätzlih zu den Daten-Seiten gibt eseine (oder mehrere) Index-Seiten, die einen Index enthalten, mit dessen Hilfedie Datenseite gefunden werden kann, die den mit unserem Suhshlüssel über-einstimmenden Eintrag enthält. Im Allgemeinen sieht die Datenstruktur auhmehrere Datensätze mit gleihem Suhshlüssel vor, im Fall von Verzeihnissenist jedoh jeder Shlüssel (= Dateiname) einzigartig.Um eine gleihmäÿige Verteilung der Shlüsselwerte zu erreihen, werdendie Shüssel mit einer Hash-Funktion auf einen Wert abgebildet, dessen füh-rende Bits möglihst gleihverteilt sind. Die Suhe nah einem Datensatz er-folgt in zwei Shritten: Zunähst wird innerhalb einer Index-Seite nah derDaten-Seite gesuht, die den Shlüssel enthält. Der Shlüssel wird dazu miteiner Hash-Funktion auf einen Wert abgebildet, dessen Bitfolge als Index einerin der Index-Seite gespeiherten Tabelle verwendet wird. Aus dem Tabellenein-trag kann nun abgelesen werden, welhe Daten-Seite den gesuhten Datensatzenthält. Innerhalb der Daten-Seite kann der gesuhte Datensatz durh eine bi-näre Suhe gefunden werden, da die Einträge nah dem Shlüssel (oder dessenHash-Wert) sortiert sind.Das Einfügen eines Eintrags in die Datenstruktur erfordert zunähst wie-derum das Au�nden der Daten-Seite, die dem Shlüssel (genauer: dem Hash-Wert) des Shlüssels zugeordnet ist. Falls auf der Daten-Seite genug Platz freiist, wird der Datensatz dort eingefügt, andernfalls wird die Daten-Seite in zwei



100 GUIDO MALPOHLTeile gespalten. Dazu werden die Datensätze, die sih in einem weiteren Bit desHash-Wertes untersheiden, auf eine neue angelegte Seite vershoben. Weiterhinmuss die Tabelle auf der Index-Seite angepasst werden, so dass korrekt auf dieneue und alte Daten-Seite verwiesen wird.Die Index-Seite enthält eine Tabelle deren Länge einer Zweier-Potenz ent-spriht und die über die höhstwertigen Bits des Hash-Wertes des Shlüsselsindiziert wird. Die Gröÿe dieser Tabelle ist dynamish und passt sih der Zahlder referenzierten Daten-Seiten an. Daher ist es in bestimmten Fällen notwen-dig, die Tabellengröÿe zu verdoppeln, um nah Aufspaltung einer Daten-Seite,die neu entstandene Daten-Seite zu referenzieren.2 Bei einer Verdoppelung desIndex erhöht sih die zur Indizierung verwendete Bitzahl um eins.Das Löshen von Einträgen erfolgt analog zum Einfügen, wobei hier im An-shluss niht geprüft wird, ob Seiten aufgeteilt werden, sondern ob sih eineVershmelzung von Daten-Seiten lohnt. Wird die Vershmelzung durhgeführt,muss sie entsprehende Änderungen an der Index-Seite nah sih ziehen. Dieskann unter bestimmten Bedingungen auh zu einer Verkleinerung der Tabelleführen.Die folgenden Abshnitte beshreiben die konkrete Implementierung des Er-weiterbaren Hashens im Modul Diretory Contents. Für eine ausführlihe Dis-kussion des Algorithmus verweise ih auf die zu Beginn dieses Abshnitts ange-gebenen Referenzen.Die konkrete Implementierung untersheidet sih von dem klassishen Algo-rithmus durh eine zusätzlihe Indizierung der Datensätze innerhalb der Daten-Seiten, die durh die �exible Gröÿe der Datensätze motiviert wird. Eine weitereBesonderheit ist die Serialisierung aller in einem Verzeihnis enthaltenen Daten,die bei der Abfrage des Verzeihnisinhalts erforderlih ist. Um diese Besonderhei-ten beshreiben zu können, ist eine detaillierte Besprehung der Datenstrukturnotwendig.5.3.5.3 Hash-WertDer in den folgenden Abshnitten verwendete Begri�Dateiname ist als Synonymfür den Namen eines Verzeihniseintrags zu verstehen und shlieÿt damit auhVerzeihnisnamen ein.Der Dateiname stellt in den Verzeihnissen den Suhshlüssel dar. Anfragenan das Modul sollen feststellen, ob ein bestimmter Dateiname in einem Ver-zeihnis existiert und im Falle der Existenz die Inode-Nummer des Eintragsbestimmen. Als Hash-Wert wird ein 16 Bit Wert benutzt, der durh folgendeIteration aus dem Dateinamen berehnet wird:uint16_t full_name_hash(onst har *name) {uint16_t hash = 0;while (*name)hash = partial_name_hash(*name++, hash);return hash;} Der Hash-Wert berehnet sih damit aus der Anwendung der Funktionpartial_name_hash(har*, uint16_t) auf jedes Zeihen der Zeihenkette, wo-bei das letzte Ergebnis des Funktionsaufrufs bei jedem weiteren Shritt der2Diese Erweiterung des Index ist namensgebend für den Algorithmus.



SKALIERBARKEIT VON CLUSTER-DATEISYSTEMEN 101Funktion als Parameter übergeben wird. Die Funktion partial_name_hash istfolgendermaÿen de�niert:uint16_t partial_name_hash(uint16_t , uint16_t prevhash) {return (prevhash + ( << 4) + ( >> 4)) * 11;} Die Berehnung des Hash-Wertes wurde hier als C-Quelltext angegeben, daeine abstrakte De�nition aufgrund der vorzeihenlosen 16-Bit Arithmetik un-angemessen kompliziert ausgefallen wäre. Die Berehnungsvorshrift wurde inAnlehnung an die im Reiser Dateisystem[55℄ verwendete R5 Hash-Funktion de-�niert.5.3.5.4 Suh-AlgorithmusDie Verzeihnisverwaltung basiert auf der Seitenverwaltung und speihert ihreDatenstrukturen auf den Seiten, die von dieser zur Verfügung gestellt werden.Die in den Inode-Daten eines Verzeihnisses abgelegte Verzeihnis-ID verweistdabei auf eine Index-Seite. Die Index-Seite enthält Verweise auf Daten-Seiten,welhe die Verzeihniseinträge enthalten.Die Suhe ist die zentrale Funktion des Moduls. Anhand eines Beispiels ver-folgen wir nun die Suhe nah dem Dateinamen ��le.txt� in dem Verzeihnismit der Verzeihnis-ID (Index-Seite) �21�. Die relevanten Teile der Datenstruk-tur sind in Abbildung 5.5 dargestellt.1. Der Hash-Wert des Dateinamens wird berehnet: full_name_hash("file.txt")= 44019. Der Wert �44019� ist in Binärdarstellung �1010 1011 11110011�.2. Wie in Abshnitt 5.3.5.2 beshrieben wurde, ist die Gröÿe des Index �e-xibel. Die Anzahl der verwendeten Bits und damit die Gröÿe des Indexwird in dem letzten Eintrag (2n) der Index-Seite gespeihert. (n folgt ausder Seitengröÿe der verwendeten Hardware-Arhitektur; auf i386-Rehnerist n = 10, auf Itanium2-Rehner ist n = 12.)Auf der Abbildung 5.5 enthält der Eintrag 2n der Index-Seite den Wert 2.Dieser Wert bedeutet, dass der Index eine Länge von 22 = 4 besitzt unddie 2 höhstwertigen Bits (Abkürzung HWB) des Hash-Wertes als Indexverwendet werden.3. Die beiden HWBs des Hash-Wertes sind 10, daher ist die entsprehendeDaten-Seite über den Indexeintrag 2 zu �nden, dieser verweist auf dieSeite mit der Nummer 42.4. Eine Daten-Seite setzt sih aus zwei Teilen zusammen: Einem Datenteil,der vom Beginn der Seite bis zum Ende wähst und einem Indexteil, dervom Ende der Seite in Rihtung des Anfangs wähst. Der Indexteil ent-hält die Hash-Werte der Einträge im Datenteil sowie Verweise auf diese.Er ist nah den Hash-Werten sortiert und ermögliht damit das shnel-le Au�nden von Einträgen. Die Daten-Seite 42 enthält 2 Einträge undauf der Suhe nah dem Hash-Wert 44109 im Indexteil wird der binäreSuhalgorithmus beim zweiten Eintrag fündig. (siehe Abbildung 5.5)
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Abbildung 5.5: Beispiel einer Index- und einer Daten-Seite im �Diretory Con-tents� Modul5. Der zu dem Hash-Wert 44109 gehörende Eintrag wird über den im Index-teil gespeiherten Byteindex 9 aufgefunden. Der Index verweist im Daten-teil der Seite auf den Beginn der Inode-Nummer. Obwohl die Hash-Werteübereinstimmen, muss in einer letzten Prüfung festgestellt werden, ob dergesamte Dateiname übereinstimmt. Dies ist hier der Fall: Der Eintrag ��-le.txt� wurde gefunden und besitzt die Inode-Nummer 56.Bemerkungen zu dem Suhalgorithmus:
• Die Suhe nah einem Verzeihniselement führt zu genau zwei Seitenzu-gri�en und damit auh zu maximal zwei Seitenfehlern.
• Die Suhe besitzt eine Komplexität von O(1) - unter der Annahme, dasssih alle Seiten im Speiher be�nden. Im ungünstigsten Fall muss zwar eineSeite komplett durhsuht werden, aber da die Seitengröÿe eine Konstanteist, folgt auh in diesem Fall die beshriebene Komplexität.In der Praxis zeigt die durhshnittlihe Laufzeit dieses Algorithmus einegroÿe Abhängigkeit von der Verzeihnisgröÿe. Bei gröÿeren Verzeihnis-sen steigt die Wahrsheinlihkeit für Hash-Kollisionen und damit erfordertder Algorithmus auf der Suhe nah dem rihtigen Eintrag aufwändigereVergleihe. In Abshnitt 5.3.5.7 werden die praktishen Laufzeiten derVerzeihnis-Suhe vorgestellt.
• In Shritt 4 kommt als Suhalgorithmus die Binäre Suhe [74℄ zum Ein-satz. Aufgrund der Eigenshaften des Algorithmus führt die Suhe im Fallevon Hash-Kollisionen aber niht zwangsläu�g zu dem gesuhten Eintrag,



SKALIERBARKEIT VON CLUSTER-DATEISYSTEMEN 103da mehrere Einträge den gleihen Hash-Wert besitzen, aber nur einer die-ser Einträge gefunden wird. Daher werden nah Ende der Binär-Suheniht nur der aktuelle Eintrag, sondern auh die benahbarten Einträgeuntersuht, falls diese den gleihen Hash-Wert besitzen.5.3.5.5 Einfügen und Entfernen von EinträgenDie im letzten Abshnitt beshriebene und beispielhaft in Abbildung 5.5 dar-gestellte Datenstruktur ist zwar gut für die Suhe nah Verzeihniseinträgengeeignet, während die P�ege relativ aufwändig ist. Der Grund für den Einsatzder Datenstruktur liegt in der Häu�gkeit der Anfragen an den Metadatenma-nager: Der überwiegende Teil der Anfragen (siehe auh Kapitel 6) sind vomTyp CLF_RQ_READ_INODE und CLF_RQ_LOOKUP. Dabei erfordert die CLF_RQ_-LOOKUP-Anfrage das Suhen eines bestimmten Dateinamens in einem Verzeih-nis. Demgegenüber sind das Erstellen von Verzeihnissen und Dateien, sowiedas Löshen derselben relativ seltene Operationen und das spiegelt sih auh inder Implementierung der Verzeihnisverwaltung wider. Das Hinzufügen und dasLöshen von Einträgen ist ungleih aufwändiger als das Suhen, auh wenn imshlehtesten Fall nur 3 Seiten verändert werden müssen.Einfügen Das Hinzufügen eines Verzeihniseintrags zu einem Verzeihnis alsFolge einer CLF_RQ_MKDIR- oder CLF_RQ_CREATE-Anfrage, verläuft in folgendenShritten:1. Zunähst werden alle Shritte des zuvor beshriebenen Suhalgorithmusausgeführt. Wird dabei festgestellt, dass bereits ein Eintrag unter demneuen Namen existiert, wird ein Fehler an die aufrufende Funktion zurükgegeben. Andrenfalls fährt der Algorithmus mit Shritt 2 fort.2. Es wird geprüft, ob auf der Daten-Seite genug freier Speiher vorhandenist, um den neuen Eintrag zu speihern. Ist dies der Fall, fährt er beiShritt 5 fort.3. Auf der Daten-Seite ist niht genug Platz für einen weiteren Eintrag, dahermuss die Daten-Seite auf zwei Seiten aufgeteilt werden. Der Algorithmusprüft zunähst, ob im Index der Index-Seite der Verweis auf eine weitereDaten-Seite gespeihert werden kann. Ist dies niht der Fall, wird die Grö-ÿe des Index verdoppelt. Das bedeutet, dass zur Indizierung der Seiten einweiteres Bit verwendet wird.Im Fall der in Abbildung 5.5 dargestellten Seiten wäre beispielsweise eineVerdoppelung des Index bei Aufteilung der Daten-Seite 42 niht notwen-dig, da auf diese von zwei Index-Einträgen verwiesen wird. Nah einerAufteilung der Daten-Seite würde der Index 2 weiterhin auf die Daten-Seite 42 und der Index 3 auf die neue Daten-Seite verweisen, wobei dieSeite 42 dann nur noh Einträge enthalten würde, deren HWBs �10� sindund die neue Seite diejenigen mit den HWBs �11�.4. Auf einer Daten-Seite be�nden sih Einträge deren Hash-Werte in einerbestimmten Anztahl HWBs übereinstimmen. Die Anzahl der gleihen Bitswird Indexteil der Daten-Seite im Feld GleicheBits gespeihert. (verglei-he Abbildung 5.5)



104 GUIDO MALPOHLBei einer Aufteilung wird der Inhalt der Daten-Seite so auf zwei Seiten auf-geteilt, dass die Einträge, deren Hash-Werte im (GleicheBits+1)−ten Bitden Wert 0 enthalten auf der ursprünglihen Seite verbleiben und die mitdem Wert 1 auf eine neu Seite kopiert werden. Innerhalb einer Daten-Seitesind die Einträge nah Hash-Werten sortiert, daher sind die Einträge imDaten- und Indexteil bereits so angeordnet, dass sie Blok-weise mit zweiKopieroperationen auf die neue Seite übertragen werden können, wobei imIndexteil noh die Vershiebung des Datenteils an den Anfang der Seiteverrehnet werden muss. Die Verwaltungsinformationen AnzahlEinträgeund GenutzterSpeicher müssen auf beiden Seiten angepasst werden undder Wert von GleicheBits wird auf der ursprünglihen Seite um 1 erhöhtund auf die neue Seite übertragen.5. In den Shritten 1�4 wurde die Daten-Seite ermittelt, die den neuen Ver-zeihniseintrag speihern soll und sihergestellt, dass auf der Seite Platzfür diesen vorhanden ist.Auf der Daten-Seite wird der Eintrag wie folgt gespeihert: Mit Hilfe einerbinären Suhe wird die Einfügeposition des neuen Elementes in den Ein-trägen des Indexteils bestimmt. Anhand der Informationen des Indexteilswerden die Einträge in Datenteil so vershoben, dass sie eine Lüke bilden,in die der neue Eintrag passt; das gleihe passiert mit den Einträgen imIndexteil, wobei das Feld zum Beginn der Seite hin wähst und daher dievorderen Einträge nah vorne vershoben werden, während im Datenteildie hinteren Einträge nah hinten vershoben werden. Anshlieÿend wirdder neue Eintrag in die Lüke im Dateiteil kopiert und im Indexteil re-ferenziert. Die Referenzen der im Dateiteil vershobenen Einträge werdeaktualisiert.Das in Shritt 5 beshriebene Vershieben der Einträge im Datenteil sorgt dafür,dass diese aufsteigend nah ihren Hast-Werten sortiert sind und ermögliht dasin Shritt 4 beshriebene Blok-weise Kopieren. Dadurh ist es im Falle einerAufteilung niht notwendig, jeden Eintrag einzeln zu betrahten, bei Bedarf aufdie neue Seite zu kopieren und dabei auh die frei gewordenen Lüken in der ur-sprünglihen Seite zu entfernen. Es ist auh niht notwendig, die freigewordenenSpeiherblöke bei der Aufteilung zu kompaktieren, da sih alle vershobenenVerzeihniseinträge am Ende des Datenteils be�nden und dort gelösht werdenkönnen.Entfernen Das Entfernen eines Verzeihniseintrags als Folge einer CLF_RQ_-RMDIR- oder CLF_RQ_UNLINK-Anfrage, läuft wie folgt ab:1. Zunähst wird der zu Beginn dieses Abshnitts beshriebene Suhalgorith-mus ausgeführt um den zu löshenden Verzeihniseintrag in der zugehöri-gen Daten-Seite aufzu�nden.2. Mit Hilfe des Indexes auf der Daten-Seite kann der Algorithmus feststel-len, welhen Bereih des Datenteils der Eintrag belegt. Die nahfolgendenEinträge werden innerhalb der Datenteils nah vorne vershoben und über-shreiben dabei den Eintrag vollständig. Der Verweis auf den Eintrag wirdim Indexfeld gelösht indem die Einträge mit kleinerem Hash-Wert nahhinten vershoben werden und die nahfolgenden Einträge, deren Verweise



SKALIERBARKEIT VON CLUSTER-DATEISYSTEMEN 105aufgrund der Vershiebung im Datenteil niht mehr aktuell sind, angepasstwerden. (vergleihe Abbildung 5.5)Nah Abshluss dieses Shrittes wurde der Eintrag vollständig gelösht.Die weiteren Shritte dienen der P�ege und Kompaktierung der Daten-struktur.3. Nah dem Löshen eines Eintrags wird überprüft, ob die Daten-Seite mitihrer Shwester-Seite vershmolzen werden kann. Unter einer Shwester-Seite versteht man die Seite, eine identishe Anzahl GleicheBits besitztund in den ersten GleicheBits−1 Bits mit der betrahteten Seite übereinstimmt. Eine Vershmelzung ist dann möglih, wenn die Summe des ge-nutzten Speihers (genutzterSpeicher(S1)+ genutzterSpeicher(S2)) bei-der Seiten, abzüglih des für die auf beiden Seiten vorhandenen Felder(GleicheBits, AnzahlEinträge und genutzterSpeicher) belegten Spei-hers kleiner als die Seitengröÿe ist.Obwohl eine Vershmelzung beider Seiten shon unter dieser Bedingungmöglih wäre, besteht die Gefahr, dass ein auf diese Vershmelzung fol-gendes Hinzufügen eines Eintrags zur erneuten Aufteilung der Daten-Seiteführen würde. Um dies zu verhindern werden zwei Seiten erst dann ver-shmolzen, wenn auf der vershmolzenen Seite noh 10% des Speiherplat-zes ungenutzt sein werden.Wird keine Vershmelzung durhgeführt, ist der Algorithmus an dieserStelle beendet.4. Die Vershmelzung von zwei Seiten verläuft umgekehrt zur Aufteilung:Der Datenteil der Seite mit den höheren Hash-Werten (S2) wird Blok-weise hinter den Datenteil der Seite mit den niedrigeren Hash-Werten (S1)kopiert. Der Indexteil von S1 wird so weit nah vorne vershoben, dassder Indexteil von S2 hineinkopiert werden kann. Anshlieÿend werden dieIndizes im ehemaligen Indexteils von S2 angepasst, sowie die Zahl derneu hinzugefügten Elemente (AnzahlEinträge) und der belegte Speiher(GenutzterSpeicher) angepasst. Das Feld GleicheBits wird um den Wert
1 erniedrigt. (vergleihe Abbildung 5.5)5. Alle Referenzen auf S2 auf der Index-Seite werden durh Referenzen auf
S1 ersetzt und S2 wird frei gegeben.6. Auf der Index-Seite wird geprüft, ob eine Verkleinerung des Indexes mög-lih ist. Dies ist genau dann möglih, wenn alle Verweise auf Daten-Seitenan Indexpositionen, die sih nur im niedrigwertigstem Bit untersheiden,gleih sind. Durh eine Verkleinerung des Index verringert sih die Anzahlder Bits über die indiziert wird um eins und die Gröÿe der Tabelle halbiertsih.5.3.5.6 Lesen von VerzeihnissenNeben dem Suhen eines Dateinamens und dem Hinzufügen und Entfernen vonEinträgen, ist das Au�isten des gesamten Verzeihnisinhalts die vierte Opera-tion, die das Modul ausführen muss. Ein Klient shikt eine Anfrage vom TypCLF_RQ_READDIR an den Metadatenmanager, sobald ein Verzeihnis geö�net



106 GUIDO MALPOHLwird. Als Antwort auf die Anfrage erwartet der Klient eine Liste aller Verzeihni-seinträge und der zugehörigen Inode-Nummern. Der Klienten iteriert in nahfol-genden readdir()-Aufrufen wird über diese Liste (siehe auh Abshnitt 5.2.3.1).Der Metadatenmanager shikt die Liste in der Form, wie sie im Datenteil derDaten-Seiten gespeihert wird: In Form eines groÿen Pu�ers, der eine Folge vonInode-Nummern, jeweils gefolgt von dem zugehörigen Dateinamen enthält (sieheAbbildung 5.5). Zur Beantwortung einer readdir() Anfrage lädt der Manageralle zu einem Verzeihnis gehörenden Daten-Seiten und shikt die Datenteiledieser Seiten an den Klienten.Aufgrund des Aufbaus der Daten-Seiten, insbesondere aufgrund der Tren-nung von Daten- und Indexteil, ist für die Beantwortung dieser Anfrage keineBerehnung notwendig, sondern nur die Versendung der Datenteile aller in derIndex-Seite referenzierten Daten-Seiten. Somit lässt sih die Operation aufgrundder passend gewählten Datenstruktur besonders e�zient implementieren.5.3.5.7 Performanz der VerzeihnisverwaltungWie bereits erwähnt, stand bei der Implementierung dieses Moduls die Per-formanz der lookup()- und readdir()-Operationen im Vordergrund, da dieseden Groÿteil der Klienten-Anfragen bilden. In diesem Abshnitt werden Messer-gebnisse präsentiert, welhe die durhshnittlihe Ausführungsdauer der Suhe-(lookup()), Einfüge- und Löshe-Operationen in Abhängigkeit von der Verzeih-nisgröÿe darstellen.Versuhsaufbau Das Modul wurde unter Linux 2.6.9 auf einem Intel Itani-umII -Doppelprozessor-Knoten (2x1.3GHz) mit 1 GB Hauptspeiher und einer73 GB Ultra320 SCSI Festplatte vermessen. Die Namen der Einträge wurdenzufällig unter Benutzung des Glib-Zufallsgenerators (rand()) erzeugt: Für je-den Namen wurde zunähst eine zufällige Länge zwishen 4 und 56 Zeihenfestgelegt und anshlieÿend wurden die Namen aus Zeihen mit einem ASCII-Wert zwishen 32 und 126 gebildet. Die Vermessung einer Shleife, die nurdie zufällige Bestimmung eines Dateinamens enthält, ergab eine Shleifen- undNamensberehnungs-Dauer von 3, 04µsec pro Iteration. Daher wurde in dendrei nahfolgenden Abbildungen der Beginn der Zeitahse bei 3µsec gewählt.Der Anteil der Namens-Berehnung wurde allerdings niht aus den Ergebnissenherausgerehnet.Suhen Abbildung 5.6 zeigt die Dauer einer lookup()-Operation in Abhän-gigkeit zu der Gröÿe des Verzeihnisses. Für die Messung wurde ein Verzeihniserstellt und eine gewisse Menge zufällige Einträge hinzugefügt. Für jeden Daten-punkt wurden in dem Verzeihnis 50000 Suhoperationen durhgeführt, wobeifür den ersten Datensatz (existierende Dateien), der Zufallsgenerator regelmäÿigso zurükgesetzt wurde, so dass ausshlieÿlih Dateien gesuht wurden, die indem Verzeihnis vorhandenen sind, während für den zweiten Datensatz (niht-existierende Dateien) der Zufallsgenerator weiter lief und auf diese Weise nihtim Verzeihnis vorhandene Dateinamen gebildet hat.In der Abbildung ist zu sehen, dass die für die Suhe nah einem Verzeihni-seintrag notwendige Zeit im relevanten Bereih (weniger als 1000 Einträgen proVerzeihnis) beinahe konstant bleibt. Die benötigte Zeit für die Suhe nah exis-tierenden Dateien beträgt dabei maximal 3, 92µsec, die für niht-existierende



SKALIERBARKEIT VON CLUSTER-DATEISYSTEMEN 107niht-existierende Dateienexistierende Dateien

Anzahl VerzeihniseinträgeDurhshnittli
hZeitproSu
hvorgang

100001000100

4.0µsec

3.8µsec

3.6µsec

3.4µsec

3.2µsec

3.0µsecAbbildung 5.6: Dauer der Suhe nah einem Verzeihniseintrag in Abhängigkeitvon der VerzeihnisgröÿeDateien etwas mehr als 3, 6µsec. Aufgrund des verwendeten Cahes sind dieseZeiten nahe an reinen Speiherzugri�en auf die verwendeten Seiten. Zu beahtenist weiterhin, dass die Zeit für die Erzeugung des Zufallsnamens niht heraus-gereht wurde.Die leiht abnehmende Dauer der Suhe nah existierenden Dateien bei stei-gender Verzeihnisgröÿe ist darauf zurükzuführen, dass bei gröÿeren Verzeih-nissen der Zufallsgenerator seltener zurükgesetzt werden muss. Der Bibliothek-saufruf zum Zurüksetzen des Zufallsgenerators dauert relativ lange und weitereExperimente haben gezeigt, dass der Kurvenverlauf ohne diesen Seitene�ekt, wiebei der Suhe nah niht-existierenden Dateien verlaufen würde.Der Grund für die steigende Dauer der Suhe nah niht-exisiterenden Da-teien bei steigender Verzeihnisgröÿe sind die Hash-Kollisionen, die sih bei grö-ÿeren Verzeihnissen immer stärker auswirken, wie man am Verlauf des zweitenDatensatzes (Suhe nah niht-existierenden Dateien, Bereih 1000 - 10000) er-kennen kann. Dass die Suhe nah existierenden Dateien länger dauert als dienah niht existierenden erklärt sih daraus, dass bei existierenden Dateien dieeinzelnen Zeihen des Eintrags verglihen werden müssen, während im anderenFall meist shon der Vergleih der Hash-Werte zeigt, dass das Verzeihnis keinenEintrag mit dem gesuhten Namen enthält. Diese E�ekt shwäht sih aufgrundvon Hash-Kollisionen bei gröÿeren Verzeihnissen immer mehr ab.Einfügen Abbildung 5.7 zeigt die Messergebnisse aus den Testläufen mit derFunktion zum Hinzufügen von Verzeihniseinträgen. Jeder Datenpunkt zeigtdie durhshnittlihe Zeit, die zum Einfügen eines Verzeihniseintrags notwen-dig war, wenn der Vorgang bei einer bestimmten Verzeihnisgröÿe abgebrohenwurde. Es wurde die Gesamtzeit tges(n) gemessen, die für das Hinzufügen von
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Abbildung 5.7: Dauer des Einfügens eines Verzeihniseintrags in Abhängigkeitvon der Verzeihnisgröÿe
n Verzeihniseinträgen zu einem anfangs leeren Verzeihnis notwendig war undanshlieÿend die durhshnittlih für das Einfügen eines Eintrags benötigte Zeit
t(n) =

tges(n)
n

berehnet.Im relevanten Bereih bis 1000 Einträge beträgt die durhshnittlih fürdas Einfügen eines Eintrags benötigte Zeit unter 22µsec, im Bereih von 1000bis 10000 Einträgen steigt der Zeitbedarf bis maximal 26, 4µsec an. Die für dasEinfügen benötigte Zeit setzt sih hauptsählih aus 2 Komponenten zusammen:Einerseits der Zeit, die für das Au�nden des Einfügepunktes und andererseitsdie Zeit, die für das Einfügen selbst notwendig ist.Den Anteil der ersten Komponente entspriht im wesentlihen dem zweitenDatensatz (niht-existierende Dateien) in Abbildung 5.6. Wie bei der reinen Su-he, wähst auh hier der aufgrund der höher werdenden Wahrsheinlihkeitenvon Hash-Kollisionen bei gröÿeren Verzeihnissen, die Suhzeit. Den gröÿerenAnteil an der Gesamtzeit stellt mit der zweiten Komponente das Einfügen desEintrags im Daten- und Indexteil der Daten-Seite dar. Dabei spielt es eine wih-tige Rolle, wieviel des Speihers einer Daten-Seite benutzt wird (der Füllungs-grad einer Daten-Seite), denn bei volleren Seiten muss durhshnittlih mehrSpeiher vershoben werden, um Platz für den neuen Eintrag zu mahen.Der Ein�uss des Füllungsgrads auf die durhshnittlihe Einfügezeit, kannman in Abbildung 5.7 an dem wellenförmigen Kurvenverlauf ablesen. Bei wieder-holtem Hinzufügen von Einträgen ist es in regelmäÿigen Abständen notwendig,volle Daten-Seiten aufzuteilen und eventuell auh den Index der Index-Seite zuvergröÿern. Wenn eine Seite aufgeteilt wird, werden nahfolgende Einfügevor-gänge auf den geteilten Seiten shneller ausgeführt, da diese einen geringerenFüllungsgrad als die Ursprungs-Seite haben. Weil aufgrund der Hash-Funktionder Füllungsgrad der Daten-Seiten ungefähr gleihmäÿig steigt, werden diese
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3µsecAbbildung 5.8: Dauer des Löshens eines Verzeihniseintrags in Abhängigkeitvon der Verzeihnisgröÿeauh ungefähr zum gleihen Zeitpunkt voll und damit aufgeteilt. Dieser Zeit-punkt der Aufteilung vieler Daten-Seiten lässt sih an den lokalen Maximalwer-ten des Kurvenverlaufs ablesen.Löshen Die Messergebnisse für das Löshen von Einträgen sind in Abbil-dung 5.8 zu sehen. Das Messverfahren entspriht dem zuvor beshriebenen, dasfür die Messung des Einfügevorgangs verwendet wurde. In dieser Messung wirdallerdings erst ein Verzeihnis erstellt und mit zufälligen Einträgen bis zu der zumessenden Gröÿe gefüllt, dann beginnt der Messvorgang in dem die zuvor hin-zugefügten Einträge wieder gelösht werden. Dazu wird jeweils vor dem Einfüge-und Löshvorgang der Zufallsgenerator zurük gesetzt, damit pseudo-zufällig inbeiden Durhläufen die gleihen Namen generiert werden.Die Messergebnisse in Abbildung 5.8 ähneln im Verlauf denen auf Abbil-dung 5.7, sind jedoh zirka um den Faktor 3 geringer. Der ähnlihe Verlaufist niht verwunderlih, da sih beide Verfahren (von eventuell durhgeführ-ten Aufteilungs- und Vershmelzungs-Operationen abgesehen) sehr ähneln. Zu-nähst suhen beiden die Einfügestelle, beziehungsweise den zu löshenden Ein-trag, anshlieÿend wird der Eintrag eingefügt oder gelösht.Das Einfügen und Löshen eines Eintrags läuft auh vergleihbar ab: Imersten Fall wird im Daten- und Indexteil der Daten-Seite durh Vershieben vonEinträgen Platz gesha�en, im zweiten Fall wird der Eintrag durh Vershiebungder anderen Elemente übershrieben, es entfällt dabei das Kopieren des Eintrags.In beiden Fällen müssen Verweise im Indexteil angepasst werden; das betri�tim Durshnitt die Hälfte der Verweise.Für das Vershieben des Speihers wird die Funktion memmove() verwendet,die es erlaubt Speiher korrekt zu vershieben, selbst dann, wenn Ziel und Quell-



110 GUIDO MALPOHLspeiher überlappen. In Abhängigkeit davon, wie sih diese Bereihe überlappen,muss memmove() den Bereih entweder beginnend vom Anfang oder beginnendvom Ende kopieren. Tests mit memmove() auf dem Testrehner haben gezeigt,dass Vershieben mit negativem O�set (das bedeutet: der Zielspeiher beginntvor dem Quellspeiher, den er überlappt) um eine Gröÿenordnung shneller istals das Vershieben mit positivem O�set. Beim Vershieben mit negativem O�-set muss der Pu�er von vorne nah hinten durhlaufen werden, beim Vershiebenmit positivem O�set von hinten nah vorne.Die groÿe Di�erenz zwishen dem Zeitbedarf der Einfüge- und Lösh-Opera-tionen ist darauf zurükzuführen, dass bei der Lösh-Operation, die Vershie-bung im Dateiteil der Daten-Seite mit negativem O�set durhgeführt wird, wäh-rend beim Einfügen ein positiver O�set zum Einsatz kommt. Gleihzeitig müssenim Indexteil zwar Vershiebungen in der jeweils umgekehrten Rihtung durhge-führt werden, diese Vershiebungen betre�en allerdings im Durhshnitt wenigerSpeiher, da jeder Eintrag im Datenbereih 5 + Länge(Dateiname) Bytes, imIndexbereih jedoh immer nur 4 Bytes belegt. Der Zeitbedarf der Gesamtope-rationen wird daher deutlih von der Vershiebung im Datenteil dominiert, diebei Löshen von Einträgen, aufgrund des negativen O�sets, um ein vielfahesshneller abläuft.Fazit Insgesamt zeigen die Operationen das erwartete Laufzeitverhalten. Ins-besondere die Suhe zeigt im relevanten Bereih bis 1000 Einträgen annäherndkonstanten Zeitbedarf und bleibt auh im Bereih bis 10000 Einträgen, trotz ver-mehrter Hash-Kollisionen noh unter einer Suhzeit von 0, 88µsec pro Suhan-frage (3, 92µsec Gesamtzeit - 3, 04µsec benötigte Zeit zum Generieren eines Da-teinamens). Erwartungsgemäÿ ist auh das Laufzeitverhalten der Funktionenzum Hinzufügen und Löshen von Einträgen: Der Zeitbedarf für diese Opera-tionen steigt mit wahsender Verzeihnisgröÿe an, bleibt jedoh im relevantenBereih bei unter 22µsec und zeigt auh oberhalb dieses Bereihs akzeptablesVerhalten.5.3.5.8 ZusammenfassungIn diesem Abshnitt wurde die Verzeihnisverwaltung des Metadatenmanagersvorgestellt. Dabei wurden die intern verwendeten Datenstrukturen und Algo-rithmen vorgestellt, sowie deren Laufzeitverhalten analysiert. Zu den wihtigs-ten Eigenshaften gehört dabei die geringe Dauer der Suhanfragen und eineSpeiherung der Daten, welhe eine sehr e�ziente Beantwortung von CLF_RQ_-READDIR-Anfragen erlaubt.5.3.6 Flühtige Informationen (Volatile Inode Informati-on)Unter ��ühtigen Informationen über Inodes� versteht man Informationen, diefür den Betrieb des Dateisystems zwar wihtig sind, aber niht auf einem Daten-speiher abgelegt werden müssen, weil sie ihre Bedeutung verlieren, wenn dasDateisystem heruntergefahren wird.Die Informationen, die derzeit verwaltet werden, sind diejenigen zu o�enenDateien und veränderten Inodes, obwohl das Modul (VII-Modul, Volatile Inode



SKALIERBARKEIT VON CLUSTER-DATEISYSTEMEN 111Information) bereits in der Lage ist Replikate von Metadaten zu verwalten(siehe 7.2 Zukünftige Arbeiten).Die Verwaltung der Informationen zu o�enen Dateien ist notwendig, da-mit die UNIX-Semantik beim Löshens von o�enen Dateien eingehalten werdenkann: Dateien, die von einem Prozess geö�net sind, können gelösht werden,allerdings vershwindet damit zunähst nur der Verzeihniseintrag der Datei,während die Datei noh so lange bestehen bleibt, wie sie von mindestens einemProzess verwendet wird. Damit diese Semantik auh bei Prozessen auf unter-shiedlihen Knoten eines Cluster-Dateisystems funktioniert, muss der Metada-tenmanager über geö�nete Dateien Buh führen.Der Manager benahrihtigt das Modul bei den drei Anfragearten: CLF_RQ_-OPEN, CLF_RQ_CLOSE und CLF_RQ_UNLINK. Ö�net einer der Klienten eine Datei,dann wird dies im VII-Modul gespeihert, beim Shlieÿen der Datei wird derEintrag wieder gelösht. Bei einer Lösh-Anfrage veranlasst der Metadatenma-nager die Verzeihnisverwaltung zur Löshung des Dateinamens aus dem Ver-zeihnis und benahrihtigt dann das VII-Modul. Handelt es sih um eine Datei,über die keine Informationen vorliegen (die also niht geö�net ist), werden auhdie Metadaten und die zugehörige Inode-Nummer frei gegeben. Handelt es sihaber um eine Datei, die von mindestens einem Klienten geö�net ist, markiertdas Modul den Eintrag entsprehend und vershiebt die Freigabe der Inode biszu dem Zeitpunkt an dem der letzte Klient die Datei shlieÿt.Bei seiner Verwendung im Metadaten-Surrogat verwaltet das Modul auhInformationen zu veränderten Inode-Objekten und Verzeihnissen. Diese Funk-tionalität wird in Abshnitt 5.4.3 behandelt.5.3.7 ZusammenfassungIn diesem Abshnitt wurde der Metadatenmanager vorgestellt und dabei so-wohl seine Zusammenarbeit mit den anderen Komponenten des Dateisystemsbeshrieben, wie auh seine Arhitektur und Details zu den einzelnen Modulen.Das Modul zur Verzeihnisverwaltung und die darin verwendeten Algorithmenund Datenstrukturen wurden besonders detailliert betrahtet.5.4 Metadaten-Surrogat (Proxy)Das Ziel bei der Einführung von Metadaten-Surrogaten ist die Entlastung desMetadatenmanagers durh die Surrogate, welhe die Aufgaben des Managersübernehmen und unter sih aufteilen. Daher sind die Surrogate in Abbildung 5.3zwishen den Klienten und dem Metadatenmanager angeordnet.Die bisher in diesem Kapitel betrahteten Dateisystemkomponenten bildenzusammen bereits ein funktionierendes Dateisystem (siehe auh Abbildung 5.1).Die Komponenten sind um den Metadatenmanager angeordnet, der für die Be-antwortung der Anfragen der Klienten verantwortlih ist. In Abshnitt 5.2.3wurde beshrieben, welhe Anfragen der Metadatenmanager zu bearbeiten hat.Bei Betrahtung der VFS-Shnittstelle (Abshnitt 3.4) gab es nur wenige Aufru-fe, die keine Interaktion mit einer konkreten Dateisystemimplementierung benö-tigen (Kategorie 1, Tabelle 3.2). Von den übrigen Systemaufrufen erfordern alleOperationen eine direkte Interaktion mit dem Metadatenmanager. Betrahtet



112 GUIDO MALPOHLman die impliziten Anfragen, die zur Au�ösung eines Pfades benötigt werden,dann sind für einen einzelnen Systemaufruf sogar mehrere Anfragen notwendig.Während die zentrale Verwaltung der Metadaten die Konsistenzerhaltungbei ihrer Verarbeitung vereinfaht, so shränkt sie gleihzeitig auh die Skalier-barkeit des Dateisystems ein. Mit der Einführung von Metadaten-Surrogatensoll die Skalierbarkeit verbessert werden. Gleihzeitig werden einzelne, in Bezugauf die Konsistenz kritishe, Operationen, wie beispielsweise die Vergabe vonInode-Nummern, weiterhin von dem zentralen Metadatenmanager bearbeitet.Der folgende Abshnitt gibt zunähst einen Überblik über die neue Rolle derMetadaten-Surrogaten und deren Aufgabenteilung. Dann folgt eine Diskussiondes Aktualisierungsprotokolls zwishen Surrogat und Metadatenmanager. Alsletztes werden zwei Klassen von Operationen vorgestellt, die eine Kooperationvon bis zu vier Surrogate erfordern.5.4.1 ÜbersihtBei Benutzung von Metadaten-Surrogaten rihten die Klienten ihre Anfragenniht mehr an den Metadatenmanager, sondern an eines der Surrogate.3Verteilung der Metadaten Die Surrogate untersheiden sih untereinanderdurh ihre Zuständigkeit für die Metadaten: Für die Verwaltung einer Inodeist immer genau ein Surrogat verantwortlih; handelt es sih bei der Inode umein Verzeihnis, ist das Surrogat auh für die Verwaltung des Verzeihnisinhaltsverantwortlih.Weil es Querverweise zwishen Metadaten gibt, ist es notwendig, dass dieSurrogate kommunizieren, um diese Verweise zu aktualisieren, zu löshen oderneue hinzu zu fügen. Für die Kommunikation untereinander, wie auh für dieKommunikation mit den Klienten ist notwendig, den für eine bestimmte Inodeverantwortlihen Knoten mit möglihst geringem Aufwand zu �nden.Die gröÿte Flexibilität würde eine individuelle Zuweisung von Inodes zu Sur-rogaten bieten, die sih zur Laufzeit ändern kann. Auf diese Weise könnten dieInodes so verteilt werden, dass eine möglihst gleihmäÿige Auslastung der Sur-rogate erreiht wird. Allerdings müsste dazu ein �Adressbuh� geführt werden,bei dem die Komponenten erfragen können, welhes Surrogat für eine bestimmteInode verantwortlih ist. Daher wäre bei jedem Zugri� auf Metadaten mindes-tens eine weitere Netzwerkkommunikation notwendig, damit der Klient oderdas Surrogat zunähst erstmal das für eine bestimmte Inode verantwortliheSurrogat au�nden kann. Dieser Nahteil kann unter Umständen durh die zeit-weise Zwishenspeiherung der Zuständigkeits-Informationen bei den beteiligtenKomponenten kompensiert werden.Es bleibt zweifelhaft, ob der Vorteil der dynamishen Umverteilung von In-odes die Nahteile, die durh den erhöhten Kommunikations- und Verwaltungs-aufwand entstehen, aufheben kann. Aus diesem Grund wird bei CLF eine fes-te Verteilungfunktion in Abhängigkeit von der Inode-Nummer verwendet. DieFunktion teilt die Inodes reihum anhand der Nummer einem Surrogat zu. Mathe-matish gesprohen: Jedes Surrogat verwaltet Inodes deren Nummern kongruent3 Eine Ausnahme bildet die Montier-Anfrage (CLF_RQ_MOUNT), die nah wie vor an denMetadatenmanager gerihtet wird.



SKALIERBARKEIT VON CLUSTER-DATEISYSTEMEN 113bezüglih der Gesamtzahl der Surrogate sind. Der Hauptvorteil einer solh regel-mäÿigen Verteilung ist es, dass jede Komponente eigenständig feststellen kann,wer für die Verwaltung einer bestimmten Inode verantwortlih ist, wenn sie dieZahl der Surrogate und ihre Adressen kennt.Rolle des Metadatenmanagers Mit der Einführung von Surrogaten ver-ändert sih der Aufgabenbereih des Metadatenmanagers. Er ist niht mehrfür die Beantwortung der Klienten-Anfragen verantwortlih3 sondern dient derKoordination der Surrogate. Er speihert weiterhin alle Metadateninformatio-nen: Beim Hohfahren des Dateisystem versendet der Manager diese Informa-tionen an die verantwortlihen Surrogaten und erhält anshlieÿend von diesenAktualisierungsnahrihten, falls auf den Metadaten Veränderungen vorgenom-men wurden. Details zu dem verwendeten Aktualisierungsprotokoll folgen inAbshnitt 5.4.3.2.Der Metadatenmanager übernimmt auh weiterhin die Verwaltung einer zen-tralen Liste der benutzten Inode-Nummern (das Modul Alloation Manager,Abshnitt 5.3.3) sowie das Löshen von Dateiinhalten auf den Daten-Servern,das direkt damit zusammen hängt. Die Surrogate besitzen eine Kopie der In-formation ob die Inodes, für die sie zuständig sind, benutzt werden oder niht,dürfen diese Informationen aber nur unter bestimmten Bedingungen ändern.Anhand der Inode-Nummer wird festgelegt welhes Surrogat für das Inode-Objekt verantwortlih ist und da sih die Inode-Nummer während der Lebenszeitdes Objektes (und damit der Datei oder des Verzeihnisses) niht ändert, wirdbei Erstellung einer neuen Datei oder eines Verzeihnis durh die Vergabe derNummer festgelegt, welhes Surrogat für dieses Objekt zuständig ist. Durhdie zentrale Verwaltung der Inode-Nummern soll eine möglihst gleihmäÿigeVerteilung der Dateien über die Surrogate erreiht werden.Anmerkung: Tatsählih wäre es über die gezielte Zuweisung von Inode-Nummern möglih, die Verteilung der Metadaten zu beein�ussen. Allerdingsist unklar anhand welher Kriterien bereits bei der Erstellung einer Datei odereines Verzeihnisses die Zuweisung beein�usst werden sollte. Daher werden inder aktuellen Implementierung von CLF die Nummern quasi zufällig verteilt.Klienten Auf Seite der Klienten ändert sih nur wenig: Beim Versenden einerAnfrage wird der Adressat in Abhängigkeit von der betro�enen Inode-Nummeraus der Liste der Surrogate gewählt. Diese Liste erhält der Klient beim Mon-tieren des Dateisystems vom Metadatenmanager auf die gleihe Weise, wie erauh die Adressen der Daten-Server erhält.Bei Anfragen, die mehr als ein Inode-Objekt betre�en, sind für die Beant-wortung unter Umständen mehrere Surrogate verantwortlih. In diesen Fällenerhält der Klient die Antwort auf seine Anfrage niht von dem Surrogat an daser die Anfrage geshikt hat, sondern von einem anderen. Durh den Einsatz vonParadis-Net stellt dies kein Problem dar, da die Antwort anhand ihrer Koopera-tionsmarke (siehe Abshnitt 4.5.5) erkannt und dem rihtigen Prozess zugeführtwird. Es handelt sih dabei um das in Abshnitt 4.6 vorgestellteWeiterleitungs-Muster.Zusammenfassung Die Metadaten-Surrogate bearbeiten an Stelle des Me-tadatenmanagers alle3 Anfragen der Klienten, wobei jedes Metadaten-Surrogat
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Abbildung 5.9: Modularer Aufbau des CLF Metadaten-Surrogatsfest für bestimmte Metadaten verantwortlih ist. Diese Zuständigkeit entshei-det sih mittels eine Hash-Funktion über die Inode-Nummer.Der Metadatenmanager nimmt eine koordinierende Rolle ein. Er verwaltetwenige zentrale Datenstrukturen (z.B. die Liste der benutzen Inodes) und spei-hert weiterhin alle Metadaten. Bei Änderungen erhält er Aktualisierungsnah-rihten von den Surrogaten.Aus Siht des Klienten besteht der einzige Untershied zwishen der Benut-zung von Metadaten-Surrogaten und einem zentralen Metadatenmanager in derAdressierung der Anfragen, die im ersten Fall an das jeweils zuständige Sur-rogate und im zweiten Fall grundsätzlih an den Metadatenmanager gesendetwerden.Die folgenden Abshnitte betrahten den modularen Aufbau der Surroga-te (Abshnitt 5.4.2), sowie die in der Kommunikation mit Metadatenmanager(Abshnitt 5.4.3) und Klient (Abshnitt 5.4.4) verwendeten Kommunikations-muster.5.4.2 ArhitekturDer interne Aufbau der Surrogate (Abbildung 5.9) ähnelt dem des Metadaten-managers. Alle für den Manager entwikelten Module kommen hier wieder zumEinsatz. Dies ist aber auh niht überrashend, da die Surrogate ähnlihe Auf-gaben haben, wie der Manager selbst. Das neue Modul Inode Number Cahewird in Abshnitt 5.4.3.3 behandelt.Einige Module mussten aufgrund der speziellen Anforderungen der Surrogateim Vergleih zu der im Metadatenmanager verwendeten Funktionalität erweitertwerden. Die Module Alloation Manager, Diretory Contents und Volatile InodeInformation haben zusätzlihe Funktionen erhalten, um den Informationsaus-taush zwishen dem Metadatenmanager und dem Surrogat zu vereinfahen. Diezusätzlihen Funktionen dienen beispielsweise dazu, die Daten-Seiten der Ver-zeihnisverwaltung komplett zu vershiken oder bestimmte Inode-Nummern zureservieren.Die oberste Shiht (Metdata Proxy) in Abbildung 5.9 untersheidet sih al-lerdings vollständig von der in Abbildung 5.4 (Metadata Server): Während der



SKALIERBARKEIT VON CLUSTER-DATEISYSTEMEN 115Metadatenmanager nah der Initialisierungsphase, in der er Kon�gurationsin-formationen an die Daten-Server und Surrogate versendet, in die Dienstphaseübergeht, in der alle ankommende Anfragen beantwortet werden, benötigt einSurrogat zusätzlihe Informationen über das Dateisystem und sih selber, umAnfragen beantworten zu können:1. Anzahl nSur und Adresse adr(i) i ∈ {0, . . . , nSur} aller Surrogate2. Eigene Position (iSur) in dieser ListeDiese Informationen erhält ein Surrogat beim Start von Metadatenmanagerund kann damit bestimmen, für welhe Inodes es verantwortlih ist. Der Index ides für die Inode mit der Nummer InodeNr verantwortlihen Surrogats S unddessen Adresse lässt sih wie folgt bestimmen:
i = InodeNr mod nSur

S = adr(i)Mit den Informationen ist es auh möglih die bestehenden Module zur Ver-waltung der Inodes weiter zu verwenden, obwohl nur ein Teil der Inodes aufjedem Knoten gespeihert werden sollen. Wie in Abshnitt 5.3.4 beshrieben,werden in den Modulen die Inodes durh ihre Nummer adressiert und hin-tereinander in einer Datei gespeihert. Auf den Surrogaten würde daher nur
(1/nSur)-tel der Einträge benutzt werden, die übrigens würden leer bleiben.Um das zu vermeiden, werden die Inodes bei Benutzung der Module Inode Ca-he und Alloation Manager niht über ihre Inode-Nummer sondern über denIndex ⌊ InodeNummer

nSur
⌋ adressiert.Der Rest des Abshnitts 5.4 behandelt die oberste Shiht der Arhitek-tur des Surrogats und wie diese die in diesem Kapitel beshriebenen Moduleeinsetzt. Der folgende Abshnitt betrahtet zunähst die Kommunikation mitdem Metadatenmanager, in Abshnitt 5.4.4 steht die Kommunikation mit denKlienten im Vordergrund.5.4.3 Kommunikation mit dem MetadatenmanagerDie Kommunikation zwishen Surrogat und Metadatenmanager ist dominiertvon den Aktualisierungsnahrihten der Surrogate. Darüber hinaus lassen sihaber noh zwei weitere von insgesamt drei Teilbereihen identi�zieren:1. Initialisierung der Daten auf den Surrogaten, (5.4.3.1)2. Aktualisierung der Daten des Metadatenmanagers und (5.4.3.2)3. Inode-Nummern Verwaltung des Metadatenmanagers. (5.4.3.3)5.4.3.1 InitialisierungDie Surrogate be�nden sih, wie auh die Daten-Server (Abshnitt A) nah ih-rem Start in einem Kon�gurationsmodus, in dem sie zunähst keine Anfragenbeantworten, sondern auf die Initialisierung durh den Metadatenmanager war-ten. Die Initialisierung ist im Vergleih zu den Daten-Servern aufwändiger, weilniht nur die Kon�guration des Dateisystems übermittelt wird, sondern auhalle Metadaten, für die das Surrogat verantwortlih ist.



116 GUIDO MALPOHLDie Initialisierung erfolgt in zwei Phasen: In der ersten sendet der Meta-datenmanager zunähst einmal die Grundinformationen (Nahrihtentyp CLF_-RQ_PROXY_INIT_START) über das Dateisystem an die Surrogate:Index des Adressaten und Zahl aller Surrogate. Dies sind, zusammenmit den Adressen aller Surrogate, die wihtigsten Daten zur Berehnungder Zuständigkeit für ein Inode-Objekt.Lokaler Pfad. Der Pfad unter dem das Surrogat seine Daten speihert. Even-tuell vorhandene Daten in diesem Pfad werden beim Start gelösht, dadas Surrogat alle Daten vom Metadatenmanager erhält.Die Paradis-Net-Adresse aller Surrogate. Diese Liste wird benötigt, dadie Surrogate bei manhen Operationen zusammen arbeiten müssen.Nahdem der Metadatenmanager von allen Surrogaten eine Quittung erhaltenhat, geht er in die zweite Phase der Initialisierung über. Dabei durhläuft er allebenutzten Inode-Objekte und sendet diese einzeln an das jeweils verantwortliheSurrogat.Handelt es sih bei einem Inode-Objekt um ein Verzeihnis, dann muss auhder Inhalt des Verzeihnisses an das Surrogat gesendet werden. Zu diesem Zwekwerden die Informationen in Form der Daten-Seiten (Abshnitt 5.3.5.2) an dieNahriht angehangen. Auf diese Weise können die Seiten bei den Surrogaten di-rekt in das Verzeihnisverwaltungs-Modul hineinkopiert werden, ohne dass eineweitere Bearbeitung notwendig ist. Einzig die Index-Seiten des Verzeihnissesmüssen bearbeitet werden, da diese absolute Verweise auf die Daten-Seiten desManagers enthalten.Auf jedem Surrogat wird nur ein der Teil der gesamten Verzeihnisinfor-mationen gespeihert. Im Gegensatz zu den Inode-Objekten, die aufgrund ihrerNummer, die als Shlüssel für den Zugri� verwendet wird, an einem festgelegtenPlatz gespeihert werden müssen, ist es auÿerhalb des Verzeihnisverwaltung-Moduls irrelevant, welhe konkrete Seitennummer eine bestimmte Index-Seitebelegt, solange diese Nummer in dem Inode-Objekt korrekt gespeihert wird.Daher erfolgt die Verwaltung der Verzeihnissinformationen auf jedem Surrogatlokal, das bedeutet, dass die Verzeihnis- und Index-Seiten, die der Managerdem Surrogat bei der Initialisierung sendet, dort in anderen Seiten gespeihertwerden. Die absoluten Verweise auf den Index-Seiten werden vom Manager zu-nähst in relative Verweise umgewandelt, die der Reihenfolge der Daten-Seitenin der Nahriht entspriht, und auf der Empfängerseite werde diese wieder inabsolute Verweise umgewandelt, sobald den Daten-Seiten lokale Seitennummernzugewiesen wurden.Sind alle Metadaten an die Surrogate verteilt worden, sendet der Metada-tenmanager diesen eine Nahriht vom Typ CLF_RQ_PROXY_INIT_END, die sie inden Dienstmodus versetzt.5.4.3.2 AktualisierungNah der Initialisierung durh den Metadatenmanager besteht zwishen denMetadaten auf den Surrogaten und auf dem Manager kein Untershied. Diesändert sih, sobald die Metadaten durh Zugri�e der Klienten manipuliert wer-den. Um die Daten auf dem Manager zu aktualisieren, senden die Klienten inregelmäÿigen Abständen Aktualisierungsnahrihten an diesen.



SKALIERBARKEIT VON CLUSTER-DATEISYSTEMEN 117DasVolatile Inode Information-Modul (VII-Modul) führt Buh darüber, wel-he Inodes und welhe Verzeihnisinhalte auf einem Surrogat geändert wurden.Die Veränderungen werden von den Bearbeitungsfunktionen der Anfragen andas VII-Modul gemeldet. Ein zusätzliher Ausführungsfaden überprüft durheine Anfrage an das Modul (standardmäÿig einmal pro Sekunde), ob sih dieMetadaten geändert haben und eine Aktualisierung des Managers notwendigist. Zu Aktualisierung des Metadatenmanagers verwenden die Surrogate zweiNahrihtentypen: Zum einen werden geänderte Verzeihnisse einzeln mit demin Abshnitt 5.4.3.1 beshriebenen Verfahren an den Manager vershikt. Zumanderen werden, um bei den geänderten Inode-Daten eine groÿe Menge vonNahrihten zu vermeiden, die geänderten Inodes in Blöken von 314 Inodes (≈32 KB pro Nahriht) an den Manager geshikt. Bei Empfang der Nahrihtenübersheibt der Metadatenmanager die alten Daten mit den neuen.Der Metadatenmanager erhält mit jeder Aktualisierungsnahriht nur eineMoment-Aufnahme des jeweiligen Surrogats, der Gesamtzustand muss jedohin sih niht konsistent sein, da die Surrogate zu untershiedlihen Zeitpunktenihre Aktualisierungen shiken. Ein konsistenter Stand wird erst beim Herun-terfahren des Dateisystems erreiht, oder wenn während eines gesamten Ak-tualisierungszyklus keine weiteren Änderungen an den Metadaten durhgeführtwurden.Für die Entwiklung von CLF wurde nur eine zeitlih regelmäÿige Aktua-lisierung implementiert. Diese Form führt unter Umständen zu unnötigen Ak-tualisierungen, also mehrmaligen aufeinander folgenden Aktualisierungen dergleihen Inodes, die zu gröÿerem Netzwerkverkehr führen. Das Finden einesgünstigen Zeitpunktes für die Aktualisierung ist ein Optimierungsproblem: Aufder einen Seite soll möglihst lange mit der Aktualisierung gewartet werden, ummehrmalige Aktualisierungen und damit unnötigen Netzwerkverkehr zu vermei-den. Auf der anderen Seite muss das VII-Modul jedes Surrogaten eine Liste dergeänderten Inodes und Verzeihnisse führen, die einen gewissen Speiherplatzund Verwaltungsaufwand erfordern, der mit der Gröÿe der Liste steigt. Es er-sheint also sinnvoll, den Zeitpunkt der Aktualisierung einerseits von der seitder letzten Aktualisierung vergangen Zeit und andererseits von der Anzahl dergeänderten Metadaten abhängig zu mahen. Im Rahmen dieser Arbeit wurdedieses Problem niht weiter untersuht.5.4.3.3 Inode-Nummern VerwaltungAuh wenn die Verantwortung für Inodes auf die Surrogate verteilt wurde, ver-bleibt die Verwaltung der Inode-Nummern beim Metadatenmanager. Dazu müs-sen zwei Arten von Anfragen beantwortet werden:1. Die Anforderung einer freien Inode-Nummer, wenn eine neue Dateioder ein neues Verzeihnis angelegt wird.2. Die Rükgabe einer niht mehr verwendeten Inode-Nummer,wenn eine Datei oder ein Verzeihnis gelösht wird.Wir betrahten den Einsatz dieser Anfragen anhand des Lebenszyklus einer Da-tei D: Die Datei D soll in einem Verzeihnis V angelegt werden. Diese Anfrageerhält das Surrogat S, das für die Verwaltung des Verzeihnisses verantwort-lih ist. Dieses Surrogat fordert für die neue Datei eine freie Inode-Nummer



118 GUIDO MALPOHLbeim Metadatenmanager an. Nah Erhalt der Nummer InNr, wird die Dateiinitialisiert, in das Verzeihnis V eingetragen und kann dann von allen Klientenbenutzt werden. (Wir nehmen an dieser Stelle der Einfahheit halber an, dassdie Metadaten der Datei auh von S verwaltet werden.)Das Löshen der Datei erfolgt durh den Klienten über eine Anfrage an S,dem Verantwortlihen für D. Daraufhin wird zunähst der Verzeihniseintragvon D aus dem Verzeihnis V entfernt, anshlieÿend wird das zu löshendeInode-Objekt dem VII-Modul gemeldet, das (wie in Abshnitt 5.3.6 für denMetadatenmanager beshrieben) eine Liste der auf Klienten geö�neten Dateienführt. Die Anforderung der Löshung der Metadaten von D wird so lange verzö-gert, wie die Datei D auf einem Klienten geö�net ist. Ist dies niht (mehr) derFall, kann die Datei endgültig gelösht werden, indem die frei gewordene Inode-Nummer an den Manager geshikt und auf dem Surrogat als ungültig markiertwird. Der Metadatenmanager gibt shlieÿlih die empfangene Inode-Nummer
InNr in der zentralen Datenstruktur frei, nahdem der Dateiinhalt auf denDaten-Servern gelösht wurde. Ab diesem Zeitpunkt ist InNr wieder verfügbarund wird bei Bedarf an ein Surrogat vergeben, das eine Nummer anfordert.Um dem Kommunikationsaufwand und gleihzeitig die Verzögerungen durhdie zusätzlihe Anfrage beim Anlegen von Dateien und Verzeihnissen zu ver-meiden, wird das Modul Inode Number Cahe eingesetzt. Es speihert eine grö-ÿere Menge Inode-Nummern, die es mittels einer speziellen Anfrage (CLF_RQ_-PROXY_ALLOC_INODES) vom Metadatenmanager erhalten hat. Benötigt das Sur-rogat eine neue Inode-Nummer, kann das Modul die Anfrage lokal aus den zuvorbeantragten und vorgehaltenen Inode-Nummern beantworten. Sobald die Zahlder vorgehaltenen Nummern einen gewissen Wert untershreitet, wird im Hin-tergrund ein neuer Inode-Nummern-Blok vom Metadatenmanager angefordert.Durh die Zwishenspeiherung muss einerseits weniger kommuniziert werden(eine Anfrage für eine groÿe Menge Nummern) und andererseits wird die Ver-zögerung, die bei individuellen Anfragen an den Metadatenmanager entstehenwürde, vollständig verborgen.Ähnlih gehen die Surrogate auh bei der Rükgabe der frei gewordenenNummern vor: Diese werden niht sofort gemeldet, sondern zunähst gesammeltund zum Aktualisierungszeitpunkt an den Metadatenmanager gesendet.Hierbei ist zu beahten, dass für die blokweise Herausgabe der Inode-Num-mern der Metadatenmanager zusätzlihe Informationen speihern muss. Die an-geforderten Inode-Nummern werden niht sofort verwendet, sind also niht inGebrauh. Um den Zustand einer Inode, deren Nummer bereits rausgegebenwurde, die aber noh keine Datei und kein Verzeihnis repräsentiert, inner-halb der Managers zu markieren, werden die Inode-Daten in einen ungültigenZustand versetzt, anhand dessen der Manager erkennen kann, dass die Inode-Nummer zwar shon an ein Surrogat vergeben wurde, aber dieser sie noh nihtverwendet. Erst wenn die Inode-Nummer verwendet wird wird diese im Zugeder Aktualisierung in einen gültigen Zustand versetzt.5.4.3.4 Zusammenfassung AktualisierungDas VII-Modul verwaltet drei Arten Informationen über Inodes, die auf demzentralen Metadatenmanager aktualisiert werden müssen: geänderte Verzeih-nisse, geänderte Inodes (siehe 5.4.3.2) und gelöshte Inodes (siehe 5.4.3.3).Wie die zu aktualisierenden Daten an den Manager gesendet werden, ist in
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Abbildung 5.10: Aktualisierung geänderter und gelöshter Inodes auf dem Me-tadatenmanagerAbbildung 5.10 zu sehen. Das Sequenzdiagramm stellt den Verlauf der Kommu-nikation vereinfaht dar und beshreibt einen vollständigen Aktualisierungspro-zess (send_update()). Zunähst wird geprüft, ob Verzeihnisse geändert wur-den. Ist das der Fall, werden die Inode und Verzeihnisinformationen einzeln alsCLF_RQ_RCV_INODE-Anfragen an den Manager gesendet. Wurden Inodes ver-ändert, die im ersten Shritt noh niht aktualisiert wurden, werden diese imzweiten Shritt zusammen als CLF_RQ_RCV_INODES-Anfrage an den Managergeshikt.Im letzten Shritt werden shlieÿlih alle gelöshten Inode-Nummern alsCLF_RQ_DEALLOC_INODES-Nahriht an den Manager gemeldet. Anshlieÿend istdie Aktualisierung beendet. Die send_update()-Funktionwird auf jedem Surro-gat in regelmäÿigen Abständen aufgerufen und blokiert während ihres Ablaufsdie Beantwortung von Anfragen, die Metadaten verändern. Wie aus dem Se-quenzdiagramm zu ersehen ist, warten die Surrogate allerdings niht auf eineBestätigung des Managers, denn die Aktualisierungsnahrihten sind asynhronimplementiert. Für das Surrogat ist es niht wihtig, wann der Manager seineDaten aktualisiert und weil Paradis-Net garantiert, dass die Daten dort eintref-fen, kann das Surrogat auf den Erhalt einer Quittung verzihten.Bezüglih der Aktualisierung von Verzeihnisinhalten ist das Protokoll sehrgrob, da ein geändertes Verzeihnis immer komplett an den Metadatenmanagergesendet wird. An dieser Stelle gibt es weitere Optimierungsmöglihkeiten, dieallerdings im Rahmen dieser Arbeit niht untersuht wurden.5.4.4 Kommunikationsmuster bei KlientenanfragenEine gleihmäÿige Verteilung der Metadaten wird bei CLF dadurh erreiht,dass die Inodes anhand ihrer Nummer und unabhängig von ihrem Inhalt, reihumauf die Surrogate verteilt werden (siehe 5.4.1). Nahteil dieses Verteilungsshe-



120 GUIDO MALPOHLBeantwortung durh... Anfragetypen sieheMetadatenmanager CLF_RQ_MOUNT, CLF_RQ_UMOUNT, CLF_RQ_STATFS -1 Surrogat CLF_RQ_LOOKUP, CLF_RQ_READ_INODE, CLF_RQ_-NOTIFY_CHANGE, CLF_RQ_OPEN, CLF_RQ_CLOSE,CLF_RQ_READDIR 5.4.4.1(Seite 120)
≤ 2 Surrogate CLF_RQ_CREATE, CLF_RQ_UNLINK, CLF_RQ_MKDIR,CLF_RQ_RMDIR 5.4.4.2(Seite 122)
≤ 4 Surrogate CLF_RQ_RENAME 5.4.4.3(Seite 124)Tabelle 5.3: Die an der Beantwortung einer Anfrage beteiligten Komponentenmas ist es, dass es mit hoher Wahrsheinlihkeit Unterverzeihnisbeziehungenzwishen Inodes gibt, die auf vershiedenen Surrogaten verwaltet werden. Diesist Folge der quasi zufälligen Verteilung der Inodes anhand ihrer Nummer underfordert bei bestimmten Anfragen die Zusammenarbeit mehrerer Surrogate.Die Anfragen, die eine Zusammenarbeit mehrerer Surrogate erfordern, werdenpotentiell-kooperativ genannt.Zunähst werden drei Kategorien von Anfragen untershieden, die sih inder Zahl der beteiligten Inode-Objekte untersheiden. Die Zahl der betro�enenInode-Objekte entspriht direkt der potentiellen Zahl an Surrogaten, die an derErfüllung der Operation beteiligt sein können. Die Kommunikationsmuster, diedadurh entstehen, werden in den folgenden Abshnitten genauer betrahtet.Tabelle 5.3 teilt die CLF Anfragen nah der Zahl der beteiligten Surrogateein und enthält Verweise auf die Abshnitte, die sih mit der jeweiligen Kategoriebefassen. Die Tabelle enthält aus Gründen der Vollständigkeit auh die Kate-gorie der Anfragen, die der Metadatenmanager beantwortetet. Diese Anfragenbetre�en keine einzelnen Inodes; sie dienen der Initialisierung (CLF_RQ_MOUNT)bzw. dem Abmelden (CLF_RQ_UMOUNT) des Klienten oder fragen allgemeine In-formationen über das Dateisystem ab (CLF_RQ_STATFS) und werden daher imFolgenden niht weiter behandelt.5.4.4.1 Einfahe Anfragen: 1 SurrogatDie einfahen Anfragen können von einem einzelnen Surrogat beantwortet wer-den, da sie nur ein Inode-Objekt betre�en. Die Anfragen untersheiden sihkaum von einer Anfrage an den Metadatenmanager. Die Anfragen, die in die-se Kategorie fallen (siehe Tabelle 5.3) mahen gleihzeitig auh bis zu 95% dergesamten Anfragen aus [27℄. Vor allem die CLF_RQ_LOOKUP- und CLF_RQ_-READ_INODE-Anfragen können daher besonders e�zient bearbeitet werden.Als Beispiel für eine Anfrage dieser Kategorie betrahten wir eine NotifyChange-Anfrage, die der Klient bei einer Änderung der Inode-Daten versen-det, wie beispielsweise aufgrund eines hmod-Befehls. Abbildung 5.11 zeigt einSequenzdiagramm [39℄, das den Verlauf einer solhen Anfrage darstellt. Diesesund die folgenden Sequenzdiagramme dienen dazu den Ablauf einer typishenAnfrage zu veranshaulihen. Daher wurden sie so vereinfaht, dass sie nur diefür das Verständnis notwendigen Funktionsaufrufe und Daten enthalten undFehlerbehandlung weitgehend ausgeklammert wird. Die Interaktionspartner (inAbbildung 5.11: Surrogat, :Klient und Manager) stellen jeweils eine Komponente
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inode : Inode NummerNotifyChangesd

inode_changed(inode)

CLF_RQ_NOTIFY_CHANGE(inode, attr)

setattr(inode, attr)

change_inode(inode, attr)

CLF_RS_NOTIFY_CHANGE

attr : geänderte Attribute

ref
UpdateInodesAbbildung 5.11: Das Sequenzdiagramm einer Notify Change-Anfragedes CLF -Dateisystems dar. Die Komponenten können miteinander nur über dasNetzwerk kommunizieren, die Nahrihten werden in Anlehnung an die Nah-rihtentypen mit Groÿbuhstaben bezeihnet, die enthaltenen Daten folgen alsParameter.Für die Kommunikation miteinander verwenden die Komponenten Paradis-Net und dabei kommen Kooperationen und die Fähigkeit von Paradis-Net ,Nahrihten an einen Partner weiterzushiken, zum Einsatz. Diese Implemen-tationsdetails werden in den Sequenzdiagrammen niht thematisiert und nur imText erwähnt.In Abbildung 5.11 wird die Anfrage CLF_RQ_NOTIFY_CHANGE aufgrundeiner expliziten Metadatenänderungen, die den Aufruf der setattr() Einshubme-thode zur Folge hat, abgesetzt. Die Anfrage wird an das für die Inode verantwort-lihe Surrogat gesendet, das daraufhin die Metadaten ändert (hange_inode()).Weiterhin wird die Veränderung an der Inode registriert, im Sequenzdiagrammist dies durh einen Aufruf der inode_hanged()-Funktion dargestellt. Diese In-formation wird in dem Volatile Inode Information Modul gespeihert, wie inAbshnitt 5.4.3.2 beshrieben wurde. Der Aktualisierungsprozess (UpdateInodes)wird in dem Sequenzdiagramm auf Abbildung 5.10 dargestellt.Der Aktualisierungsprozess muss niht direkt auf die Anfrage des Klientenfolgen. In dem Sequenzdiagramm wurde die Aktualisierung daher durh einen�Riss� von der Anfrage abgetrennt um auf diese Weise den unbekannten zeit-lihen Abstand darzustellen. Diese Aktualisierung stellt, zusammen mit demAufruf von inode_hanged() den Untershied zur traditionellen Bearbeitung derAnfrage auf dem Metadatenmanager dar.Fehler Im Fehlerfall wird ein Fehler-Code in der CLF_RS_NOTIFY_CHANGENahriht an den Klienten geshikt. Ein Fehler kann nur in der hange_ino-de()-Methode auftreten, beispielsweise, wenn ein anderer Knoten die Inode zwi-
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refAbbildung 5.12: Das Sequenzdiagramm einer Create-Anfrageshenzeitlih gelösht hat.5.4.4.2 Erzeugen und Löshen: bis zu 2 SurrogateDie in diesem und im folgenden Abshnitt beshriebenen potentiell-kooperativenAnfragen benötigen im Allgemeinen mehr als ein Surrogat für ihre Bearbeitung.Die tatsählihe Anzahl der Surrogate ist neben dem Anfragetyp jedoh auhabhängig von den Anfrageparametern, genauer gesagt: von den betro�enen Ino-des. Die in Tabelle 5.3 und in diesen Abshnitten genannte Zahl an Surrogatenstellt eine obere Grenze dar, die dann erreiht wird, wenn alle betro�enen Inodesvon untershiedlihen Surrogaten verwaltet werden.Für den Fall, dass zwei an einer Anfrage beteiligte Inodes von dem gleihenSurrogat verwaltet werden, handelt es sih bei den Nahrihten zwishen denbeiden vermeidlih untershiedlihen Surrogaten lediglih um lokale Funktions-aufrufe. Die potentiell-kooperative Anfrage wird in diesem Fall wie eine einfaheAnfrage von einem Surrogat bearbeitet. (Daher auh potentiell-kooperativ.) Inden Sequenzdiagrammen 5.12 und 5.13 wird jedoh vereinfahend vom ungüns-tigsten Fall ausgegangen, bei dem alle Inodes von untershiedlihen Surroga-ten verwaltet werden. Alle potentiellen Netzwerknahrihten werden daher alsNahrihten zwishen untershiedlihen Komponenten dargestellt.Die Anfragen zum Erzeugen von Dateien betre�en immer zwei Inodes: Zumeinen die Inode, die das Verzeihnis repräsentiert, in dem der Eintrag erstelltwird (dir) und zum anderen die Inode der neu erstellten Datei (inode). Das Se-quenzdiagramm in Abbildung 5.12 zeigt den Ablauf einer reate()-Anfrage zumErzeugen einer Datei. Diese Anfrage gleiht der zum Anlegen eines Verzeihnis-ses, der einzige Untershied besteht in den verwendeten Nahrihtentypen.



SKALIERBARKEIT VON CLUSTER-DATEISYSTEMEN 123Die wihtigsten Parameter der reate()-Anfrage sind das Verzeihnis, in demdie Datei angelegt werden soll (dir) und der Name der neu zu erstellenden Da-tei (name). Darüber hinaus gehören zu der Anfrage auh noh die Zugri�srehteder neuen Datei, sowie deren Besitzer- und Gruppenzugehörigkeit. Aus Gründender Übersihtlihkeit sind die zuletzt genannten Parameter niht im Sequenz-diagramm abgebildet.Nahdem die Einshubmethode reate() auf dem Klienten aufgerufen wur-de, stellt dieser eine CLF_RQ_CREATE-Anfrage mit den im letzten Absatzgenannten Parametern an Surrogat1, das für die Verwaltung des Verzeihnissesverantwortlih ist. Das Surrogat stellt zunähst siher, dass kein Verzeihnisein-trag unter dem neuen Namen existiert (ansonsten meldet es einen Fehler an denKlienten und briht die Bearbeitung der Anfrage ab). Das Surrogat fordert dar-aufhin eine freie Inode-Nummer inode beim Metadatenmanager an. Dies erfolgtim Prinzip so, wie es im Sequenzdiagramm dargestellt ist, allerdings shikt dasSurrogat niht einzelne Anfragen, sondern hält zu jedem Zeitpunkt eine gewisseMenge an freien Inode-Nummern bereit, wie in Abshnitt 5.4.3.3 beshriebenwurde.Surrogat1 fügt nun die neue Datei name mit Inode inode zu dem Verzeih-nis hinzu. Aufgrund der neuen Inode-Nummer stellt Surrogat1 fest, dass dieMetadaten der Inode von Surrogat2 verwaltet werden. Surrogat1 shikt ei-ne CLF_RQ_INIT_INODE-Anfrage an Surrogat2, das daraufhin die Metadatenanhand der mitgesendeten Parameter initialisiert. Die Nahriht wird per pdn_-forward() (siehe Abshnitt 4.5.4) vershikt, wodurh das Surrogat mit derAnfrage auh die Kooperationsmarke erhält. Nahdem es die Metadaten initia-lisiert hat rihtet es seine Antwort niht an Surrogat1, von dem es die Anfrageerhalten hat, sondern shikt dem Klienten direkt die Erfolgsbestätigung derCreate-Anfrage zu.Beide Surrogate nehmen Änderungen an ihren Metadaten vor: Auf Surrogat1wird das Verzeihnis dir durh das Hinzufügen des neuen Eintrags verändert, aufSurrogat2 werden die Metadaten der Inode inode initialisiert. Diese Änderun-gen werden durh Aufruf der Funktionen dir_hanged() und inode_hanged()an das jeweilige VII-Modul gemeldet und im späteren Verlauf an den Meta-datenmanager gemeldet. In Abbildung 5.12 ist die Aktualisierung durh dieVerweise auf das UpdateInodes-Sequenzdiagramm angedeutet. Die Reihenfolgeder Aktualisierungsoperationen von beiden Surrogaten ist allerdings niht festund nur indirekt an die Anfrage gekoppelt. Der unbestimmte zeitlih Abstandzwishen Anfrage und Aktualisierung wird im Sequenzdiagramm durh einenRiss dargestellt.Fehler Es können Fehler beim Anfordern der Inode-Nummer und beim Hin-zufügen des Verzeihniseintrags auftreten. Diese Fehler werden direkt von Sur-rogat1 an den Klienten gemeldet. Tritt beim Hinzufügen des Verzeihniseintragsein Fehler auf, wird zunähst die zuvor angeforderte Inode-Nummer zurük ge-geben.Die Initialisierung der Inode auf Surrogat2 kann niht fehlshlagen, dahermuss nah der Weitergabe der Anfrage an Surrogat2 auh keine weitere Fehler-behandlung vorgesehen werden.
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UpdateInodes
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ref

refAbbildung 5.13: Für eine Rename-Anfrage müssen bis zu 4 Surrogate zusammenarbeiten.5.4.4.3 Umbenennen: bis zu 4 SurrogateDie Rename-Operation des VFS4 ist eine komplexe Operation: Sie dient, wie ihrName andeutet, zum Umbenennen von Dateien oder Verzeihnissen. Darüberhinaus ist es aber gleihzeitig möglih, die Datei oder das Verzeihnis in einanderes Verzeihnis zu vershieben. Parameter der Operation sind daher nebendem ursprünglihen und dem neuen Namen des betro�enen Eintrags (uName,nName) auh das ursprünglihe und das neue Verzeihnis, in dem die Datei oderdas Verzeihnis abgelegt ist/wird (uDir, nDir).Für die folgende Betrahtung der potentiell-kooperativen Operation werdenwir annehmen, dass eine gleihzeitige Umbenennung und Vershiebung einerDatei mit der Inode-Nummer inode durhgeführt wird (uName 6= nName unduDir 6= nDir). Weiterhin wird angenommen, dass die Metadaten des betro�enenEintrags und die Metadaten der beiden Verzeihnisse auf untershiedlihen Sur-rogaten verwaltet werden. Unter diesen Annahmen sind genau drei Surrogatean der Operation beteiligt. Ein weiteres Surrogat kommt noh hinzu, wenn wir4Auf der Kommandozeile von UNIX ist die Operation unter dem Namen mv (Abkürzungfür move) bekannt.



SKALIERBARKEIT VON CLUSTER-DATEISYSTEMEN 125annehmen, dass sih im Zielverzeihnis nDir bereits ein Eintrag (aEntry) unterdem Namen nName be�ndet, der von einem vierten Surrogat verwaltet wird. Istdies der Fall, wird der bestehende Eintrag gelösht und durh den neuen ersetzt.Abbildung 5.13 zeigt das Sequenzdiagramm der Umbenennungsoperation.Die Anfrage wird von einem Klienten gestellt und sie beginnt mit einem Auf-ruf der rename() Einshubmethode mit den bereits vorgestellten Parametern.Die Methode sendet diese Parameter in einer Nahriht vom Typ CLF_RQ_-RENAME an Surrogat2, das für die Verwaltung des Quellverzeihnisses uDirverantwortlih ist. Das Surrogat entfernt zunähst einmal den Eintrag uNameaus diesem Verzeihnis (rm_entry(uDir, uName)). An dieser Stelle erfolgt einewihtige Fehlerbehandlung, die jedoh niht im Sequenzdiagramm dargestelltist: Für den Fall, dass der Eintrag der Datei niht (mehr) existiert, kann dieOperation als Ganzes niht durhgeführt werden, weil eine Vershiebung und/-oder Umbenennung ohne die ursprünglihe Datei niht durhgeführt werden. Indiesem Fall wird die Operation an dieser Stelle abgebrohen und eine Fehler-meldung an den Klienten geshikt.Ist das Entfernen des Eintrags erfolgreih verlaufen, sendet das Surrogat eineCLF_RQ_INSERT_ENTRY-Anfrage an Surrogat1, das für die Verwaltung desZielverzeihnisses nDir zuständig ist. Mit dieser Anfrage überträgt es gleihzei-tig auh die Verantwortung für die Beantwortung der Anfrage des Klienten anSurrogat1 (per pdn_forward()). Nah Versenden der Nahriht meldet Surrogat2die Änderung des Verzeihnisinhalts von uDir an sein VII-Modul und hat damitseine Aufgabe erfüllt.Surrogat1 prüft zunähst durh Aufruf der �nd_entry()-Funktion, ob bereitsein Eintrag unter dem gewünshten Namen nName vorhanden ist. Ist dies derFall, wird der Bereih ausgeführt, der im Sequenzdiagramm als optional gekenn-zeihnet ist.Innerhalb des optionalen Bereihs wird die bereits unter dem Namen be-stehende Datei entfernt, indem zunähst der Verzeihniseintrag durh Aufrufder rm_entry()-Methode entfernt wird. Anshlieÿend muss auh die zu der Da-tei gehörenden Inode gelösht werden. Diese Inode (aEntry) wird von einemweiteren Surrogat (Surrogat4) verwaltet, dem Surrogat1 zu diesem Zwek eineNahriht vom Typ CLF_RQ_REM_INODE shikt. Das Surrogat4 lösht durhAufruf der do_remove()-Methode daraufhin die Inode (sobald sie von keinemder Klienten mehr geö�net gehalten wird). Während des nähsten Aktualisie-rungszyklus wird das Löshen der Inode an den Metadatenmanager gemeldet.Weil der genaue Zeitpunkt der Aktualisierung niht fest steht, wurde dieser Teildes opt-Blokes durh einen Riss vom Rest des Diagramms abgetrennt.Anshlieÿend wird von Surrogat1 der Verzeihniseintrag der umbenannten/ vershobenen Datei hinzugefügt (add_entry()) und das Verzeihnis als �geän-dert� beim VII-Modul gemeldet (dir_hanged()).Weil sih mit der Vershiebung des Eintrags von inode auh der Änderungs-zeitpunkt (time) der Inode ändert, muss Surrogat1 dem für die Verwaltungvon inode verantwortlihen Surrogat3 eine entsprehende Änderungsnahriht(CLF_RQ_NOTIFY_CHANGE) shiken. Das Surrogat3 ändert daraufhin dieden Zeitstempel (hange_inode()) und registriert die Änderung der Inode mit-tels inode_hanged(). Surrogat1 meldet gleihzeitig den erfolgreihen Abshlussder Operation mit einer CLF_RS_RENAME-Nahriht an den Klienten.Im Rahmen der Umbenennung werden auf allen beteiligten Surrogaten Me-tadaten geändert, so dass in der jeweils folgenden Aktualisierungsphase (Update-



126 GUIDO MALPOHLInodes) die Veränderungen an den Metadatenmanager gemeldet werden. Im Se-quenzdiagramm 5.13 ist dies, wie auh shon in Abbildung 5.12, durh einenRiss dargestellt, weil der Zeitpunkt und die Reihenfolge der Aktualisierung derSurrogate niht fest steht. Der Zeitpunkt der Aktualisierungen wird niht durhdie betrahtete Operation, sondern durh die Kon�guration des Dateisystemsbestimmt.Fehler Neben der bereits betrahteten Fehlersituation auf Surrogat2, kann eszu einer weiteren Fehlersituation kommen, wenn das Verzeihnis nDir bereitsvoll ist. In diesem Fall shlägt der Aufruf add_entry(nDir, nName, inode) fehl.Aufgrund dieses Fehlers muss Surrogat1 wiederum Surrogat2 kontaktieren,um die Datei wieder in ihrem ursprünglihen Verzeihnis uDir einzutragen. Sur-rogat1 meldet anshlieÿend den Fehler an den Klienten.In Abshnitt 5.4.4.1 wird ein Fehlerzustand bei der Notify Change-Anfragebeshrieben. Das in dem Abshnitt beshriebene Fehler-Szenario setzt vorraus,dass die Inode von einem anderen Klienten gelösht wird. Weil aber die ver-änderte Inode zum Zeitpunkt der Aktualisierung nah der Umbenennung inkeinem Verzeihnis aufgeführt ist, kann es bei der Umbenennung niht zu dieserSituation kommen.5.4.5 AufwandsbetrahtungIn diesem Abshnitt wurde das Konzept der Surrogate vorgestellt. Zunähstwurde die, leiht vom Metadatenmanager abweihende, Arhitektur sowie dieModi�kationen und Erweiterungen der gemeinsam verwendeten Module be-shrieben. Weiterhin wurde die Kommunikation mit dem Metadatenmanagermit dem Fokus auf die Aktualisierungsprotokolle und shlieÿlih die Zusam-menarbeit der Surrogate bei Beantwortung bestimmter Klienten-Anfragen be-trahtet.Durh die Verteilung der Inodes auf eine Reihe von Surrogaten ist der Ab-lauf der Anfragen zum Erzeugen, Löshen und Umbenennen von Dateien undVerzeihnissen aufwändiger geworden, da diese Anfragen in der Regel mehr alsein Surrogat für ihre Bearbeitung benötigen. Solhe potentiell-kooperativen An-fragen müssen zunähst zu einem der Surrogate geshikt werden, welhes sieseinerseits an ein weiteres Surrogat weitergibt, das shlieÿlih die Antwort anden Klienten shikt.Insgesamt sind also maximal drei Netzwerkoperationen notwendig, währendbei Einsatz eines zentralen Metadatenmanagers und bei den übrigen Anfragety-pen, die nur ein Surrogat betre�en, nur zwei Netzwerktransfers notwendig sind.Unter der (sehr pessimistishen) Annahme, dass Netzwerkoperationen den Zeit-bedarf einer Anfrage dominieren, ist die Bearbeitung einer einzelnen Anfragedurh Surrogate also um bis zu 50% zeitaufwändiger.Auf der anderen Seite ist zu beahten, dass die betro�enen Anfragen rela-tiv selten auftreten und die vielfah häu�geren einfahen Anfragen (aus Ab-shnitt 5.4.4.1) durh die Verteilung auf mehrere Dienstgeber shneller bearbei-tet werden können. Dem vorliegenden Entwurf liegt die Annahme zu Grunde,dass gerade bei groÿer Anfragelast die Gesamtleistung des Dateisystems, trotzdes höheren Aufwands für Anfragen dieser Kategorie, steigen wird. Diese An-nahme wird durh die Messungen in Kapitel 6 bestätigt.



SKALIERBARKEIT VON CLUSTER-DATEISYSTEMEN 1275.5 ZusammenfassungCLF besitzt im Vergleih zu anderen Cluster-Dateisystemen, wie beispielswei-se PVFS [17℄ und Lustre [9℄, neben den üblihen Komponenten Klient, Daten-Server undMetadatenmanager, als neuartige Komponente dieMetadaten-Surro-gate. Surrogate werden eingesetzt um den zentralen Metadatenmanager zu ent-lasten, indem sie stellvertretend für den Manager die Anfragen der Klienten be-antworten. Die Surrogate teilen dazu die Metadaten mittels eines Hash-Wertesuntereinander auf und sind jeweils nur für die auf ihnen gespeiherten Metada-ten verantwortlih.Die Klienten wurden so modi�ziert, dass sie ihre Anfragen entsprehend desHash-Wertes der betro�enen Metadaten an das zuständige Surrogat rihten.Abgesehen von der variablen Adressierung des Dienstgebers, besteht für sie al-lerdings kein Untershied zwishen der Benutzung des zentralen Managers undden verteilten Surrogaten.Aufgrund der Abhängigkeiten zwishen Metadaten auf untershiedlihen Sur-rogaten ist es notwendig, dass sie sih einerseits über den Manager und ande-rerseits auh untereinander abstimmen. Bei bestimmten potentiell-kooperativenKlienten-Anfragen ist es notwendig, dass bis zu vier Surrogate an der Ausfüh-rung der Operation beteiligt sind, normalerweise genügt jedoh ein einzelnesSurrogat. Die Anzahl der Surrogate ist zur Laufzeit des Dateisystems fest, kannjedoh vor jedem Start neu festgelegt werden.In diesem Kapitel wurde der Entwurf und die Implementierung der vierKomponenten des Dateisystems beshrieben, sowie die verwendeten Kommuni-kationsprotokolle. Das folgende Kapitel wird sowohl die E�ektivität der Imple-mentierung als Ganzes, wie auh die Leistungsverbesserungen durh den Einsatzder Surrogate anhand von Benhmarks untersuhen.
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Kapitel 6AuswertungDieses Kapitel präsentiert die Ergebnisse der quantitativen Evaluierung desDateisystems CLF im Allgemeinen und dem Einsatz von Surrogaten im Be-sonderen. Die Evaluierung erfolgt anhand von Medabenh, einem Benhmark,der die Metadaten-Leistung von Cluster-Dateisystemen misst. Im folgenden Ab-shnitt wird zunähst der Medabenh vorgestellt, im Anshluss daran wird derverwendete Cluster beshrieben und die Ergebnisse der Messungen vorgestellt.6.1 MedabenhObwohl es eine groÿe Zahl von Benhmarks für Dateisysteme gibt, sind nurwenige für Cluster-Dateisysteme verfügbar. In der Regel handelt es sih dabeium Erweiterungen lokaler Benhmarks, die in der Lage sind die Tests auf meh-reren Knoten eines Clusters gleihzeitig auszuführen und die Einzelergebnissezu einem Gesamtergebnis zu kombinieren. Noh seltener sind Benhmarks zurMessung der Metadatenleistung in Clustern. Tatsählih konnte trotz intensiverReherhe nur ein Programm gefunden werden das dieses Ziel verfolgt. Leiderist Metabenh [80℄ aufgrund vershiedener Shwähen niht für die Evaluierungder allgemeinen Metadatenleistung eines Dateisystems geeignet. In Anhang Bwird dieser Benhmark zusammen mit einigen Messungen von CLF und PVFSvorgestellt.Aufgrund der Mängel von Metabenh wurde Medabenh (Metadata benh-mark) im Rahmen einer Studienarbeit [27℄ am Institut für Programmstrukturenund Datenorganisation implementiert. Ziel war die Entwiklung eines Benh-marks, der die praktish relevante Metadatenleistung einer Cluster-Dateisystemsbesser erfasst als Metabenh.6.1.1 BeshreibungBeiMedabenh handelt es sih um einen Trae-basierten Benhmark. Unter Tra-es versteht man Informationen, die in einem System während des laufendenBetriebs aufgezeihnet werden. Für Medabenh wurden die in der Literatur alsBerkeley-Traes bezeihneten Aufzeihnungen [1℄ als Grundlage verwendet. Siesind frei verfügbar und können über das Internet heruntergeladen werden. Bei129



130 GUIDO MALPOHLder Analyse wurden neben den durhgeführten Operationen auh Klassen vonDateigröÿen und Zugri�smodi untersuht.Die Dateien werden in einem an den Linux-Dateibaum angelehnten Pseudo-Dateibaum platziert, der drei Arten von Dateien anhand der Position im Baumuntersheidet:1. Dateien die nur gelesen werden. (Verzeihnis: �/et�)2. Dateien die nur geshrieben werden. (Verzeihnis: �/var�)3. Dateien die geshrieben und gelesen werden. (Verzeihnis: �/tmp�)Innerhalb der Verzeihnisse existiert eine weitere Unterteilung der Dateienin prozessglobale und prozesslokale Dateien. Auf Erstere wird von allen Pro-zessen zugegri�en, während auf die zweitgenannten nur von einzelnen Prozessenzugegri�en wird. Da in einem Linux-Dateibaum niht alle Dateien in einem Ver-zeihnis angeordnet sind, sondern in einer groÿen Zahl hierarhish angeordneterUnterverzeihnisse, modelliert der Benhmark auh diese Eigenshaft:Jedes der drei Basisverzeihnisse enthält eine Verzeihnishierarhie, wobeieine Mishung aus prozessglobale und prozesslokale Dateien nur in den Basisver-zeihnissen zu �nden sind und die Unterverzeihnisse, sowie die darin enthalte-nen Dateien, entweder prozesslokal oder prozessglobal verwendet werden. Durhden Pseudo-Dateibaum soll erreiht werden, dass die Benhmark-Operationenauf Dateien und Verzeihnissen operieren, die einem realen Dateisystem mög-lihst nahe kommen.Medabenh läuft in drei Phasen ab, von denen die erste den Dateibaumvorbereitet, die zweite die eigentlihe Messung durhführt und die dritte denbenutzten Baum wieder lösht. Während der zweiten Phase wird mit vershie-denen Operationen, die zufällig anhand der aus den Traes bestimmten Wahr-sheinlihkeiten bestimmt werden, auf die Dateien zugegri�en.Diese drei Phasen werden für untershiedlihe Klientenzahlen wiederholt undjeweils der Metadaten-Durhsatz als Anzahl der Operationen pro Sekunde ge-messen. Der Benhmark stellt seine Ergebnisse mit Hilfe von generierten HTML-Seiten dar. In Gra�ken wird der ermittelte Durhsatz in Relation zu der Anzahlder Klientenprozesse, sowie für jeden einzelnen Benhmarklauf der Durhsatzjedes einzelnen Klientenprozesses und die Abweihung über die Zeit dargestellt.Anhand des Durhsatzes bei vershiedenen Klientenzahlen wird in diesem Ka-pitel die Skalierbarkeit der Dateisysteme untersuht.Bei der Berehnung des Metadaten-Durhsatzes eines Dateisystems werdenzwei untershiedlihe Formeln verwendet: Zum einen gibt es den Gesamtdurh-satz (total), der als Quotient der Anzahl aller ausgeführten Operationen undder längsten, von einem Prozess benötigten Zeit berehnet wird. Zum anderenwird der kumulierte Durhsatz (aumulated) aus der Summe der Durhsätzeder einzelnen Klienten berehnet. Der Gesamtdurhsatz gibt Aufshluss überdie Leistungsfähigkeit der Metadatenverarbeitung des Dateisystems als ganzes,weiht der kumulierte Durhsatz stark von diesem ab, ist das ein Zeihen dafür,dass die Leistung niht auf allen Knoten gleihmäÿig erbraht wurde. Bei denfolgenden Messungen wird generell nur der Gesamtdurhsatz (total) verwen-det.Die Kon�guration von Medabenh erfolgt über eine Kon�gurationsdatei, dieden Messergebnissen beigefügt wird, um eine einfahe Reproduzierung der Mes-



SKALIERBARKEIT VON CLUSTER-DATEISYSTEMEN 131sung zu ermöglihen. Die Kon�gurationsdatei erlaubt eine weitgehende Beein-�ussung der Messung, von der De�nition der Abbruhkriterien bis zur Zahlder verwendeten Klienten und der verwendeten Shrittweite bei Messreihen mituntershiedlihen Klientenzahlen.Optional führt Medabenh auh Lese- und Shreib-Operationen aus, die inihrer Länge aus einer von sieben Klassen entstammen, deren Wahrsheinlih-keit aus der Analyse der Traes bestimmt wurde. Bei ausgeshalteten Daten-Operationen werden zwar nah wie vor die read()- und write()-Befehle auf-gerufen, jedoh mit einer Länge von 0.6.1.2 Auswertung der TraesIn diesem Abshnitt werden kurz die Ergebnisse der Auswertung der Berkeley-Trae-Dateien [1℄ zusammengefasst, welhe die Zusammensetzung der Operatio-nen von Medabenh bestimmen. Mehr Details zu der Analyse der Trae-Dateiensind in der Studienarbeit von Oliver Denninger [27℄ zu �nden. (Die in diesemAbshnitt angegebenen Tabellen entstammen dieser Arbeit.)Aufgrund ihrer Häu�gkeitsverteilung wurden fünf Dateisystemsaufrufe aus-gewählt, die ausgeführt werden. Das Auslassen der restlihen Systemaufrufe wirddurh die geringe Wahrsheinlihkeit dieser Aufrufe und der Tatsahe, dass diemeisten von ihnen auf die fünf ausgewählten Aufrufe abgebildet werden, gereht-fertigt. Die Operationen sind: Status abrufen, Lesen, Shreiben, Erzeugen undLöshen von Dateien. Ö�nen und Shlieÿen sind in den Lese- und Shreibaufru-fen implizit enthalten. Dies ist kein Problem, da sih die Wahrsheinlihkeitenvon Lese-/Shreibzugri�en und Ö�nen-/Shlieÿenoperationen in den Traes un-gefähr entsprehen. Nah Reduktion auf die fünf genannten Operationen ergibtsih die Verteilung, die in Tabelle 6.1 zusammengefasst wurde.1
stat 0,75
read 0,15
write 0,05

create 0,03
delete 0,02Tabelle 6.1: Verteilung der Operationen (Shritt 1)

lesend schreibend beides
stat 0,3285 0,4000 0,2715
read 0,5530 0,4470
write 0,6575 0,3425

create 1,0000
delete 1,0000Tabelle 6.2: Verteilung der Zugri�smodi (Shritt 2)Die Dateien untersheidet der Benhmark nah Zugri�smodus und Kontext.Die verwendeten Zugri�smodi sind nur lesender, nur shreibender und sowohl1Die um ein Prozent höhere Wahrsheinlihkeit für die Erzeugung einer Datei, im Vergleihzum Löshen einer Datei wird durh die Implementierung niht umgesetzt. Der Benhmarkverwendet eine vorgegebene Obergrenze an Dateien.
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lesend schreibend beides

global lokal global lokal global lokal
stat 0,846 0,154 0,682 0,318 0,905 0,095
read 0,585 0,415 0,589 0,411
write 0,193 0,807 0,279 0,721
create 0,170 0,830
delete 0,134 0,866Tabelle 6.3: Verteilung der Kontexte (Shritt 3)lesender als auh shreibender Zugri�. Zur Vereinfahung bezieht sih der Zu-gri�smodus auf die gesamte Lebensdauer einer Datei, d.h. auf eine Datei desTyps nur lesend wird während ihrer gesamten Lebensdauer nur lesend zugegrif-fen. Der Kontext einer Datei ist entweder prozesslokal oder prozessglobal. Aufeine prozesslokale Datei wird nur von einem Prozesses, auf eine prozessglobaleDatei dürfen alle Prozesse des Benhmarks zugreifen.Um die Skalierbarkeit zu messen, variiert der Benhmark die Anzahl deraktiven MPI-Prozesse, welhe durh die MPI-Laufzeitumgebung auf die Knotendes Clusters verteilt werden. Je mehr Prozesse gleihzeitig aktiv sind, destohöher ist die Belastung des Dateisystems. Im Folgenden werden diese ProzesseKlienten oder Klienten-Prozesse genannt.Der Benhmark wählt die auszuführende Operation mit Hilfe eines Zufalls-generators und den angegebenen Tabellen in einem stufenartigen Auswahlpro-zess. Nahdem aufgrund der in Tabelle 6.1 angegeben Wahrsheinlihkeiten eineOperation ausgewählt wurden, wird mit Tabelle 6.2 der Zugri�smodus und an-shlieÿend mit Tabelle 6.3 der Kontext bestimmt.Der Benhmark kann Lese- und Shreiboperationen sowohl ohne Dateiin-halte als auh mit Pseudodateiinhalten ausführen. Ohne Dateiinhalte bekommtder entsprehende Systemaufruf als Lese- bzw. Shreibgröÿenargument �0� über-geben. Bei der Verwendung von Pseudodateiinhalten stammen die Daten auseinem mit Zufallswerten initialisierten Pu�er. Für die bei den Pseudodateiin-halten zu verwendenden Gröÿen wurden wiederum die Traes analysiert. DieGröÿen wurden dazu in sieben Klassen unterteilt, die das gesamte beobahteteGröÿenspektrum einshlieÿen.Tabelle 6.4 gibt die Verteilung der Gröÿe der Leseoperationen aufgeshlüs-selt nah Zugri�smodus und Kontext an, während Tabelle 6.5 die Verteilung derShreibgröÿen zeigt. Die Spalte für nur shreibenden Zugri� entfällt bei Lese-operationen. Analog zu den Lesegröÿen fehlt hier die Spalte nur lesender Zugri�.Die Tabellen werden als letzter Shritt der stufenweisen Operationsauswahl ein-gesetzt.6.1.3 KritikDie gröÿte potentielle Shwahstelle des Benhmarks liegt bei den zugrundeliegenden Trae-Dateien. Die Berkeley-Traes wurden auf Arbeitsplatzrehnernaufgezeihnet, die von Studenten, Dozenten und Mitarbeitern für Arbeiten wieTextverarbeitung, Softwareentwiklung und wissenshaftlihe Programme ver-wendet werden. Es ist daher niht klar, ob die Aufzeihnungen auf die Knoteneines Clusters übertragbar sind. Andererseits liegt die aus der Analyse resul-tierende Häu�gkeitsverteilung der Operationen, im Vergleih zu der von Meta-
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lesend beides

global lokal global lokal
0 - 1 KB 0,3053 0,3469 0,4623 0,5091
1 - 4 KB 0,4131 0,4266 0,2053 0,2838
4 - 16 KB 0,2233 0,1675 0,2770 0,1672

16 - 64 KB 0,0462 0,0506 0,0455 0,0343
64 - 256 KB 0,0103 0,0080 0,0094 0,0048

256 KB - 1 MB 0,0018 0,0005 0,0004 0,0006
1 - 4 MB 0,0001 0,0000 0,0000 0,0001Tabelle 6.4: Verteilung der Gröÿe von Leseoperationen (Shritt 4 bei Leseope-rationen)

schreibend beides
global lokal global lokal

0 - 1 KB 0,2506 0,4197 0,4312 0,5140
1 - 4 KB 0,3366 0,2974 0,1810 0,2828
4 - 16 KB 0,3580 0,2260 0,2979 0,1678

16 - 64 KB 0,0498 0,0428 0,0723 0,0274
64 - 256 KB 0,0037 0,0086 0,0168 0,0059

256 KB - 1 MB 0,0011 0,0010 0,0006 0,0004
1 - 4 MB 0,0002 0,0045 0,0000 0,0017Tabelle 6.5: Verteilung der Gröÿe von Shreiboperationen (Shritt 4 bei Shreib-operationen)benh, zumindest näher an der realen Verteilung.Die Verwendung von Unterverzeihnissen ist besser gelöst als bei Metabenh,allerdings basiert die Strukturierung und Gröÿe der Verzeihnisse niht auf derUntersuhung realer Dateisysteme, sondern orientiert sih an dem Kontext einerDatei.Als Shwahstelle kann weiterhin gesehen werden, dassMedabenh unter derBetreuung des Autors von CLF entstanden ist. Durh Ein�ussnahme auf dieEntwiklung könnte er den Entwurf des Benhmarks so beein�usst haben, dassCLF bei der Messung besonders gut abshneidet.6.2 Der Kia-ClusterDie Messungen wurden auf dem Kia-Cluster des Instituts für Programmstruk-turen und Datenorganistation durhgeführt. Der Cluster besteht aus mit 16HP rx2600 Rehnerknoten. Jeder Knoten ist mit zwei Intel Itanium II -Pro-zessoren ausgestattet, die mit jeweils 1.3 GHz getaktet sind und über 1 GB Spei-her verfügen. Weiterhin verfügt jeder Knoten über eine 73 GB Ultra320 SCSIFestplatte mit einer Transferrate von 320 MB/s.Als Betriebssystem kommt 64-Bit Linux aus der Redhat Advaned ServerDistribution zum Einsatz (Kern-Version 2.6.9). Zur Kommunikation verwendendie Benhmark-Programme die MPI-Umgebung Parastation 4.1.1.Die Knoten besitzen eine administrative und eine normale Fast-Ethernet-Shnittstelle, sowie das Hohgeshwindigkeits-Netzwerk In�niband. Die Datei-systemkomponenten benutzen für die Kommunikation die TCP/IP-Shnittstelledieses Netzwerks, weil die Verwendung der nativen Shnittstellen niht nur eine
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Abbildung 6.1: Die Standard-Kon�guration mit einem zentralen Metadatenma-nagerBenutzerebenen-Implementierung, sondern auh eine Kern-Implementierung desParadis-Net-Netzwerkprotokolls erfordert hätte. Zwar wurde die Paradis-Net-Unterstützung von In�niband für die Benutzerebene im Rahmen einer Diplom-arbeit implementiert [88℄, aufgrund der fehlenden Implementierung des Kern-Moduls wurde diese bei den Messungen jedoh niht eingesetzt.6.3 Vorüberlegungen und Parametrisierung vonMedabenhZiel der folgenden Messungen ist es, die Skalierbarkeit von bestimmten Datei-system-Kon�gurationen zu vergleihen. Dazu wird jede Messung mit einer un-tershiedlihen Zahl an Klienten wiederholt um die Leistungsfähigkeit der Kon-�guration bei untershiedlihen Belastungen zu untersuhen. Der zur Verfügungstehende Cluster hat mit 16 Knoten zwar eine relativ geringe Gröÿe, besitzt al-lerdings pro Knoten zwei Prozessoren, so dass es möglih ist, auf jedem Knotenzwei Klientenprozesse laufen zu lassen und auf diese Weise Messungen mit biszu 32 Klienten durhzuführen.Die Messungen sind sehr Metadaten-intensiv. Daher ist es shon mit die-ser relativ geringen Knotenzahl möglih, den Metadatenmanager beziehungs-weise die Surrogate voll auszulasten. Die Benhmarks bestehen ausshlieÿlihaus Dateisystemoperationen und enthalten keine weiteren Berehnungen. Da-her lässt sih bei den Messungen shon im messbaren Bereih, das heiÿt beiweniger als 32 Klienten, eine Sättigung erzielen und damit die maximale Meta-datenleistung eines Dateisystems bestimmen.Es ist weiterhin zu beahten, dass sih jeweils zwei Prozessoren eine Netz-werkshnittstelle teilen, wobei diese jedoh keinen Flashenhals darstellt, wie dieMessungen zeigen werden. Aufgrund der Tatsahe, dass auf jedem Knoten zweiKlientenprozesse laufen, wurden die Messungen nur mit einer geraden AnzahlKlienten durhgeführt und dabei siher gestellt, dass auf jedem beteiligten Kno-
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Abbildung 6.2: Vergleih zweier Medabenh-Läufe: mit und ohne Datenopera-tionen Kon�guration: Abb. 6.1ten entweder keine oder zwei Klienten an der Messung beteiligt waren. Damitsoll verhindert werden, dass ein Ungleihgewiht zwishen Klienten, die alleinauf einem Knoten laufen und denen, die sih einen Knoten teilen, entsteht.Die geringe Knotenzahl führt auh dazu, dass auf einigen Knoten sowohlDienstgeber (Metadatenmanager, Daten-Server und Surrogate) und Dienstneh-mer (Klienten) ablaufen. Die zusätzlihe Belastung der vier Daten-Server- oderder Surrogat-Knoten durh Klientenprozesse könnte zu einer Verfälshung derMessung führen.6.3.1 VoruntersuhungMedabenh führt neben den Metadatenoperationen auh Lese- und Shreib-Operationen durh (siehe Abshnitt 6.1). Aufgrund der geringen Gröÿe des Clus-ters müssen die Knoten, auf denen die Daten-Server ablaufen gleihzeitig auhfür Klienten-Prozesse verwendet werden. In diesem Abshnitt soll im Rahmeneiner Voruntersuhung der Ein�uss der Lese- und Shreib-Operationen auf dieMessung untersuht werden.Dazu werden zwei ähnlihe Dateisystemkon�gurationen von CLF verwen-det, die keine Surrogate einsetzen und der Kon�guration aus Abbildung 6.1entsprehen. (Diese Kon�guration wird in den folgenden Abshnitten Standard-Kon�guration genannt.) Für die Messungen mit Lese- und Shreib-Operationenwerden, abweihend von der Standard-Kon�guration, 16 Daten-Server verwen-det, um die erhöhter Last auf diese Komponenten möglihst gleihmäÿig auf die
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Abbildung 6.3: Die Standard-Kon�guration mit einem zentralen Metadatenma-nager und 16 Daten-ServernKnoten des Clusters zu verteilen. Diese Kon�guration ist in Abbildung 6.3 zusehen.Der andere Untershied zwishen den beiden Messreihen ist der Medabenh-Parameter write_data, der die Länge der Daten-Operationen beein�usst. AlleKnoten, einshlieÿlih der Knoten auf denen Dienstgeber laufen, werden fürjeweils zwei Klienten verwendet. Bei Messungen mit weniger als 32 Klientenwerden zuerst die Klienten auf Knoten mit geringerer Ordnungszahl verwendet,während die übrigen Klienten niht zum Einsatz kommen.Abbildung 6.2 zeigt das Ergebnis beider Messungen im Vergleih. Die Mess-reihe CLF_Manager wurde ohne Daten-Operationen durhgeführt, während beiCLF_Manager_data die Daten-Operationen mit in die Messung ein�ieÿen. (DerPrä�x total_ wird von dem Medabenh-Benhmark vor den Namen der Mes-sung gesetzt und bezeihnet den Gesamtdurhsatz, siehe Abshnitt 6.1.)Erwartungsgemäÿ ist die Leistung des Dateisystems im zweiten Fall shleh-ter als im ersten. Während bei CLF_Manager ein maximaler Durhsatz von5834 Operationen pro Sekunde erreiht wurde, konnte CLF_Manager_Daten nur5369 Operationen pro Sekunde erreihen. Die erste Messung weist dieses Maxi-mum bei einer hohen Klientenzahl auf, wogegen es bei Durhführung der Daten-Operationen bei 10 Klienten erreiht wird.Beahtenswert ist der Abstand zwishen den Kurven, der bei steigender Kli-entenzahl immer mehr wähst. Daran lässt sih ablesen, dass der Ein�uss derDaten-Operationen die Messung der Metadatenleistung des Dateisystems nega-tiv beein�ussen.Aufgrund des Ein�usses der Daten-Operationen auf die Messung der Metadaten-Leistung werden die nahfolgenden Messungen mit Medabenh zunähst ohneDaten-Operationen durhgeführt. In Abshnitt 6.8 wird der Ein�uss der Daten-Operationen auf die Gesamtleistung des Dateisystems bei Verwendung von Sur-rogaten untersuht.



SKALIERBARKEIT VON CLUSTER-DATEISYSTEMEN 1376.4 MessungenDie nun folgenden Messungen gliedern sih in drei Teile:Abshnitt 6.5 vergleiht CLF in seiner Standard-Kon�guration (ohne Surro-gate) mit NFS und PVFS2.Abshnitt 6.6 untersuht, wie sih die Metadatenleistung von CLF bei Ein-satz von zwei Surrogaten im Vergleih zu einem zentralen Metadatenma-nager verhält.Abshnitt 6.7 präsentiert die Ergebnisse von Medabenh beim Einsatz vonmehr als zwei Surrogaten.Abshnitt 6.8 untersuht den Ein�uss von Daten-Operationen beim Einsatzvon mehr als zwei Surrogaten.6.5 Vergleih von NFS, PVFS und CLFIn diesem Abshnitt wird CLF anhand des Benhmarks mit NFS (siehe Ab-shnitt 2.2.2 oder [70℄) und PVFS2 (siehe Abshnitt 2.2.5 oder [17℄), Versi-on 1.5.1 verglihen. Bei CLF wird eine Kon�guration mit einem zentralen Me-tadatenmanager verwendet, die dem Layout einer PVFS-Installation entspriht;Bei NFS agiert ein Knoten, der einen Teil des lokalen Dateisystems exportiert,als alleiniger Dienstgeber. Mit den Messungen soll zunähst untersuht werden,ob die Dateisysteme in ähnliher Kon�guration eine vergleihbare Leistung zei-gen.Abbildung 6.1 zeigt die Verteilung der Komponenten auf die Knoten. DerMetadatenmanager bei CLF und PVFS kommt auf Knoten 16 zur Ausführung,die Daten-Server werden auf den Knoten 13, 14, 15 und 16 platziert. Für dieNFS-Messungen wurde Knoten 16 als Dienstgeber verwendet. Alle Knoten, ein-shlieÿlih der Dienstgeber, werden für Klientenprozesse verwendet, wir zuvorshon in der Voruntersuhung.6.5.1 DiskussionAbbildung 6.4 zeigt den Gesamt-Metadaten-Durhsatz (total) der Dateisyste-me.Der Metadatendurhsatz von CLF ist dem der anderen beiden Dateisystemeüberlegen. Bei nur 2 Klienten erreiht CLF einen Durhsatz von 2372 Opera-tionen Sekunde, während NFS 1318 und PVFS 243 Operationen pro Sekundeerzielt. Bei einer gröÿeren Zahl von Klienten steigt dieser Wert bei allen Datei-systemen an, bis er sih shlieÿlih mit 5834 (CLF ), 4128 (NFS) und 445 (PVFS)Operationen pro Sekunde sein Maximum erreiht. Damit liegt die maximale Me-tadatenleistung von CLF um 41% über der von NFS und 13 Mal höher als dievon PVFS.Bei CLF und NFS ist zu beobahten, dass die Leistung bei der Verwen-dung von 32 Klienten-Prozessen im Vergleih mit 30 Klienten-Prozessen starkabsinkt. Dies ist darauf zurük zu führen, dass die Klienten-Prozesse 31 und 32auf Knoten 16 platziert werden. Weil Knoten 16 bei CLF als Metadatenmana-ger und bei NFS als Dienstgeber verwendet wird ist bei der Hinzunahme der
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Abbildung 6.4: Vergleih von CLF , NFS und PVFS bei gleiher Kon�gurationKon�guration: Abb. 6.1beiden Klienten ein starker Leistungsabfall zu verzeihnen. Der in der Gra�kdargestellte Durhsatz wird als Quotient aus der Gesamtzahl an Operationenund der vom langsamsten Klienten benötigten Zeit berehnet. Daher führt dieshlehtere Leistung der beiden Klienten zu einem Absinken der Gesamtleistung.Die Metadatenleistung von PVFS bleibt bei 32 Klienten auf niedrigem Niveaustabil, weil der Metadatenmanager selbst nur geringe Last erzeugt und durhzusätzlihe Klienten-Prozesse niht eingeshränkt wird.Bei allen drei Dateisystemen ist zu beobahten, dass die Metadatenverarbei-tung bereits bei der Verwendung von aht Klienten ausgelastet ist. Bei mehr alsaht Klienten steigt der Durhsatz weiterhin leiht an; dieser Anstieg ist auf einenoh bessere Auslastung der Dienstgeber zurükzuführen. Im Fall von NFS istbei 16 Klienten die absolute Leistungsgrenze erreiht, bei mehr als 22 Klientenist sogar ein Abfall der Leistung zu verzeihnen, dessen Ursahe ein ungünstigesÜberlastverhalten des NFS-Dienstgebers ist. CLF erreiht seine maximale Leis-tung bei 26 Klienten uns stagniert bei 28 und 30 Knoten. Aufgrund der geringenGröÿe des Kia-Clusters kann niht festgestellt werden, ob bei weiter steigenderKlientenzahl auh bei CLF ein Rükgang der Leistung eintritt.6.5.2 CLF vs. NFSDer Metadatendurhsatz von CLF liegt deutlih über dem der beiden Ver-gleihssysteme. Bei NFS ist dies hauptsählih darauf zurük zu führen, dassNFS genaugenommen kein eigenständiges verteiltes Dateisystem ist, sonderneine Softwareshiht, die ein lokales Dateisystem entfernt zugreifbar maht (Ab-



SKALIERBARKEIT VON CLUSTER-DATEISYSTEMEN 139shnitt 2.2.2). Jeder Zugri� eines Klienten wird auf dem Dienstgeber durh einenZugri� auf das lokale Dateisystem des Dienstgebers ausgeführt. Diese Vorge-hensweise ist dem Einsatz einer optimierten Metadatenverwaltung, die bei CLFzum Einsatz kommt (Abshnitt 5.3), unterlegen.Dennoh ist überrashend, dass NFS, trotz des Einsatzes von Cahes, nihtan die Leistung von CLF heranreihend kann.6.5.3 CLF vs. PVFSPVFS besitzt eine um eine Gröÿenordnung shlehtere Leistung als CLF . DerGrund dafür ist in der Implementierung des Metadatenmanagers zu �nden.Die Messungen mit PVFS zeigen ab sehs Klienten ein asymptotishes Ver-halten wie bei CLF . Aufgrund dessen kann der Klient als Ursahe ausgeshlossenwerden, weil ansonsten bei Hinzunahme von weiteren Klienten auh ein entspre-hender Leistungszuwahs zu verzeihnen wäre. Die Messungen legen nahe, dassder Metadatenmanager die Leistung limitiert. Diese Sättigung ist bereits bei a.450 Anfragen pro Sekunde erreiht.Der Grund, warum der Metadatenmanager von PVFS keinen mit CLF ver-gleihbaren Durhsatz zeigt, ist in der Arhitektur zu �nden. In Kapitel 5 wurdeder Aufbau des Managers von CLF ausführlih vorgestellt. Bei der Implemen-tierung stand vor allem die Leistungsfähigkeit im Vordergrund, weshalb alleFunktionen auf relativ niedriger Ebene und unter Benutzung von Cahe- undSpeiher-Abbildungtehniken implementiert wurden. Durh die Benutzung vonParadis-Net ist die Implementierung auh implizit mehrfädig, da der Empfangder Nahrihten und die Verwaltung der Netzwerkverbindungen in einem eige-nen Faden vorgenommen wird.Demgegenüber folgt PVFS einem anderen Konzept, bei dem die Leistungniht im Vordergrund stand. Statt einer spezialisierten Implementierung zurVerwaltung der Metadaten wird eine Universal-Datenbank eingesetzt. Die Ber-keley Datenbank [64℄ wurde 1991 an der Universität Berkeley und später vonSleepyat Software In. entwikelt2 und ist für OpenSoure-Projekte wie PVFSlizenzfrei verfügbar. Obwohl die Datenbank angeblih sehr leistungsfähig ist, sobestehen doh Grund zu der Annahme, dass sie die Ursahe für die vergleihs-weise shlehte Leistung der Metadatenverwaltung von PVFS ist.6.5.4 ZusammenfassungDie Metadatenleistung von CLF ist den beiden Vergleihssystemen bereits ohneEinsatz von Surrogaten überlegen. Um den Nutzen der Surrogate zu bestimmen,wird in den folgenden Kapiteln die in Abbildung 6.1 dargestellte Standard-Kon�guration von CLF (mit einem Metadatenmanager, aber ohne Surrogate)als Vergleih herangezogen. Zum einen wurde in diesem Abshnitt gezeigt, dassCLF in dieser Kon�guration anderen verteilten Dateisystemen überlegen unddaher eine hohe Messlatte für die Leistungsfähigkeit ist. Andererseits ermög-liht der Vergleih untershiedliher Kon�gurationen des gleihen Dateisystemseine genauere Untersuhung der Leistungsänderungen, weil Ein�ussfaktoren, dieniht zwishen den Kon�gurationen variiert werden, ausgeshlossen werden kön-nen.2Im Februar 2006 wurde Sleepyat von der Orale Corporation aufgekauft.
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Abbildung 6.5: Die Kon�guration mit 2 Metadaten-Surrogaten6.6 Zwei CLF SurrogateIn diesem Abshnitt wird untersuht, wie sih der Einsatz von zwei Surrogatenauf die Leistungsfähigkeit der Metadatenverwaltung auswirkt. In Abshnitt 6.5wurde CLF mit NFS und PVFS verglihen und dabei wurde fest gestellt, dassdie Metadatenverwaltung von CLF , auh ohne den Einsatz von Surrogaten,um ein vielfahes leistungsfähiger als die der Vergleihssysteme ist. Aus diesemGrund und zum Ausshluss anderer Faktoren als dem Einsatz von Metadaten-Surrogaten werden in diesem Abshnitt vershiedene Kon�gurationen von CLFmiteinander verglihen. Der Vergleih �ndet mit der in Abshnitt 6.3 beshrie-benen Parametrisierung statt.Die Ergebnisse des Vergleihs der Kon�guration mit zwei Surrogaten (CLF_-2_Surrogate, Abbildung 6.5) mit der Standard-Kon�guration (CLF_Manager,Abbildung 6.1) sind in Abbildung 6.6 zu sehen. Um möglihst viele Knotenexklusiv für Klienten-Prozesse zu Verfügung zu haben, kommen bei den Kon�-gurationen mit Surrogaten, auf Knoten 16 sowohl ein Surrogat, wie auh der Me-tadatenmanager zur Ausführung. Metadatenmanager und Surrogat beein�ussensih auf diesem Knoten allerdings nur geringfügig, da der Metadatenmanagermit seinem kleinen Aufgabenbereih nur geringe Last erzeugt.Obwohl CLF_2_Surrogate bei weniger als 8 Klienten eine geringfügig shwä-here Leistung als CLF_Manager zeigt (a. 250 Operationen pro Sekunde weni-ger), erreiht die Kon�guration bei 8 Klienten erstmals einen höheren Durhsatz.Bei weiter steigenden Klientenzahlen verhält sih die Leistung zwar niht so sta-bil wie bei Verwendung des Metadatenmanagers, erreiht aber ein Maximum von7348 Operationen pro Sekunde und damit 26% mehr als CLF_Manager.Beide Kurven zeigen einen ähnlihen Verlauf: Bei CLF_Manager �aht dieKurve bei 8 Klienten deutlih ab und strebt mit steigender Knotenzahl einemMaximum zu. Dieser E�ekt ist auh bei CLF_2_Surrogate zu beobahten, al-lerdings �aht die Kurve erst bei 14 Klienten ab und weist ein lokales Maximumbei 24 Klienten auf. Dieses Maximum ist vermutlih dadurh bedingt, dass beiden Messungen mit 26, 28, 30 und 32 Klienten auf den Daten-Servern Klien-
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Abbildung 6.6: CLF mit Metadatenmanager vs. 2 SurrogateKon�gurationen: CLF Manager : Abb. 6.1, CLF 2 Surrogate: Abb. 6.5ten ablaufen, welhe die Gesamtleistung des Dateisystems senken. Obwohl derBenhmark Datenoperationen (read und write) mit der Länge 0 durhführt,kontaktiert CLF dennoh die betro�enen Daten-Server. Diese Belastung ist fürden leihten Abfall der Metadatenleistung bei den Datenpunkten 26 und 28verantwortlih.Für den starken Abfall der Leistung an den Punkten 30 und 32 sind dieMetadaten-Surrogate verantwortlih. Sie sind voll ausgelastet und werden durhdie gleihzeitige Ausführung der Klientenprozesse gebremst und bremsen umge-kehrt auh die Klientenprozesse, wodurh die Metadatenleistung des gesamtenDateisystems um a. 12% absinkt.6.6.1 DiskussionInsgesamt ist die Leistungssteigerung bei Verwendung von zwei Surrogaten zwardeutlih, fällt aber mit 26% geringer aus, als die erho�te, annähernde Verdop-pelung des Durhsatzes. Eine Verdoppelung ist jedoh aus folgenden Gründenunrealistish:Zum einen müssen die Surrogate bei bestimmten Aufgaben, wie dem Erzeu-gen und Löshen von Dateien zusammen arbeiten. Bei zwei Surrogaten liegt dieWahrsheinlihkeit für die Notwendigkeit einer solhen Kooperation bei 50%.Unter der Annahme, dass die Bearbeitung einer Anfrage auf einem Surrogat,unabhängig vom Typ der Anfrage, eine konstante Zeit in Anspruh nimmt, wür-de sih in diesem Fall die Antwortzeit verdoppeln, weil die Anfrage von beidenSurrogaten bearbeitet werden muss.



142 GUIDO MALPOHLIm Durhshnitt steigt also die Bearbeitungszeit für eine potentiell-kooper-ative Anfrage um 50%, wodurh der Durhsatz auf 66, 6% gesenkt würde. (Weildie Surrogate ausgelastet sind, wurde in der Berehnung die für die zusätzliheKommunikation notwendige Zeit ausgeklammert.)Allerdings haben die potentiell kooperativen Anfragen inMedabenh nur eineWahrsheinlihkeit von 5%, während eine Anfrage mit 95%iger Wahrsheinlih-keit niht-kooperativ ist. Insgesamt würde daher der Durhsatz auf 98, 3% proSurrogat sinken, wobei die zwei Surrogate potentiell die doppelte Menge anAnfragen bearbeiten könnten wie der einzelne Metadatenmanager. Also könn-te auh bei Einberehnung der potentiell-kooperativen Anfragen maximal miteiner Steigerung des Durhsatzes um 96, 6% gerehnet werden.Zum anderen spielt auh die zusätzlihe Kommunikation zwishen den Sur-rogaten und dem Metadatenmanager eine Rolle. Die Surrogate shiken im Ab-stand von einer Sekunde eine Aktualisierungsnahriht zum Metadatenmanager.Geänderte Inodes werden zusammen in groÿen Paketen, während geänderte Ver-zeihnisse einzeln und vollständig an den Manager geshikt werden.Die Aktualisierungen können der Leistung des Dateisystems auf zwei Artenshaden: Einerseits können die Nahrihten zu einer zusätzlihen Belastung desNetzwerks führen und andererseits können die Surrogate während der Aktuali-sierung keine Anfragen beantworten. Anfragen, die während der Aktualisierungauf einem Surrogat eintre�en, müssen warten, bis diese abgeshlossen ist.Wie groÿ die Auswirkungen der Aktualisierungen sind, ist nur shwer ein-zushätzen. Daher wurden versuhsweise die Registrierungsfunktionen des VII-Moduls, die bei Änderungen von Inodes und Verzeihnissen aufgerufen werden,vollständig ausgeshaltet. Messungen mit zwei Surrogaten zeigten allerdings kei-nen messbaren Untershied zu der in Abbildung 6.6 dargestellten Leistungs-kurve. Der zusätzlihe Aufwand für die Aktualisierungsnahrihten sheint alsovernahlässigbar klein zu sein.Nah Ausshluss mögliher Erklärungen für die relativ geringe Leistungsstei-gerung beim Einsatz von 2 Surrogaten (zusätzlihe Kommunikation zwishenden Surrogaten und zusätzlihe Kommunikation zwishen den Surrogaten unddem Manager) bleibt o�en, warum die Leistung niht in dem erwarteten Maÿeansteigt. Um die Ursahen weiter zu erforshen wurde der Benhmark modi�-ziert, um das Verhalten von CLF bei vershiedenen Anfragetypen zu untersu-hen.6.6.2 Einfahe vs. potentiell-kooperative OperationenDas Erstellen und Löshen von Dateien gehört zu den aufwändigsten Operatio-nen beim Einsatz von Metadaten-Surrogaten (siehe auh Abshnitt 5.4.4.2). Die-se Operationen erfordern den Zugri� auf zwei untershiedlihe Inode-Objekte:Einerseits das Verzeihnis und andererseits die betro�ene Datei. Weil die Zutei-lung der Inodes zu den Surrogaten zufällig erfolgt, sind bis zu zwei Surrogate ander Bearbeitung beteiligt. Metadaten-Operationen, an denen mehrere Surrogatebeteiligt sind, werden potentiell-kooperativ genannt. Operationen können ande-rerseits auh einfahe Operationen sein, wenn sie von einem einzelnen Surrogatbearbeitet werden können. Dazu gehört beispielsweise das Ö�nen von Dateienoder das Suhen einer Datei in einem Verzeihnis.In diesem Abshnitt wird die Leistung von potentiell-kooperativen und ein-fahen Operationen bei Einsatz von zwei Surrogaten (Kon�guration: Abb. 6.5)
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Abbildung 6.7: CLF mit 2 Surrogaten bei potentiell-kooperativen und einfahenOperationen Kon�guration: CLF 2 Surrogate: Abb. 6.5verglihen. Es ist dabei zu beahten, dass es in der Praxis niht möglih ist, durheinen Klienten ausshlieÿlih potentiell-kooperative Anfragen generieren zu las-sen, weil diese immer auf einfahen Anfragen basieren. Es ist beispielsweise beimErstellen einer Datei zunähst notwendig, eine Pfadsuhe durhzuführen, um sodie Inode-Nummer des Verzeihnisses zu bestimmen. Dazu stellt der Klient ein-fahe Anfragen an die Surrogate. Jede potentiell-kooperative Operation einesKlienten enthält also auh immer einige einfahe Anfragen an die Surrogate.Um die Auswirkungen von potentiell-kooperativen Anfragen zu untersuhen,wurde der Medabenh-Benhmark so manipuliert, dass er einerseits ausshlieÿ-lih einfahe (CLF_2_Surrogate_einfah) und andererseits ausshlieÿlih po-tentiell-kooperative (CLF_2_Surrogate_kooperativ) Operationen durhführt.Dabei wird das aufgrund der Trae-Dateien festgelegte Verhältnis zwishen denverwendeten Operationen beibehalten. Wie bereits im vorangegangen Abshnittbeshrieben wurde, ist zu beahten, dass rein potentiell-kooperative Anfragenvon dem Benhmark niht generiert werden können, weil Erstellen und Löshenvon Dateien immer auh eine Pfadsuhe beinhaltet, die sih aus einfahen An-fragen an die Metadaten-Surrogate zusammen setzt.Das Ergebnis der Messungen ist in Abbildung 6.7 zu sehen. Es ist zu erken-nen, dass das Dateisystem bei Verwendung von ausshlieÿlih einfahen Opera-tionen beinahe dreimal soviel Durhsatz zeigt, wie bei den kooperativen Opera-tionen. Während CLF_2_Surrogate_einfah insgesamt ein asymptotishes Ver-halten zeigt, das bei 28 Klientenprozessen sein Maximum zeigt, erreiht CLF_2_-Surrogate_kooperativ einen Maximaldurhsatz von 2291,5 Operationen pro
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Abbildung 6.8: Die Kon�guration mit bis zu 4 Metadaten-SurrogatenSekunde bei 8 Klientenprozessen und sinkt dann asymptotish auf 1803,1 Ope-rationen pro Sekunde ab. Beide Kurven zeigen den typishen Einbruh desDurhsatzes, der eintritt, wenn die Knoten auf denen Surrogate laufen auhfür Klientenprozesse verwendet werden.Der geringere Durhsatz der potentiell-kooperativen Operationen ist einer-seits darauf zurük zu führen, dass eine Operation von mehreren Surrogaten be-arbeitet werden muss und andererseits darauf, dass das Einfügen und Löshenvon Dateien eine höhere Bearbeitungszeit benötigt als die einfahen Operatio-nen. Aufgrund dessen sind diese Operationen niht nur um 50% langsamer, wieman erwarten könnte, wenn man annimmt, dass die Bearbeitung einer Anfrageauf einem Surrogat eine konstante Zeit benötigt und 50% aller Anfragen vonzwei Surrogaten bearbeitet werden müssen.6.7 Mehr als zwei SurrogateNun soll das Verhalten von CLF beim Einsatz von mehr als zwei Surrogatenuntersuht werden. Dazu wurde das Dateisystem zunähst mit drei und vierSurrogaten (Abshnitt 6.7.1) und anshlieÿend mit 8 und 16 Surrogaten kon�-guriert (Abshnitt 6.7.2). Die Messung der Metadatenleistung wurde wiederummit Medabenh und den in Abshnitt 6.3 beshriebenen Einstellungen durhge-führt.6.7.1 Bis zu 4 SurrogateAbbildung 6.8 zeigt das Layout des Dateisystems für die Messung mit bis zu4 Surrogaten. Für die Messreihen mit weniger als vier Surrogaten wurden dieSurrogate mit den höheren Ordnungsnummern deaktiviert.Der Verlauf der vier Messreihen ist in Abbildung 6.9 zu sehen. Die Kon�gu-rationen CLF_Manager und CLF_2_Surrogatewurden bereits im vorangegange-nen Abshnitt kommentiert. Die dort beobahteten Untershiede setzen sih bei
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Abbildung 6.9: CLF mit Metadatenmanager vs. 1, 2, 3 SurrogateKon�gurationen: CLF Manager : Abb. 6.1, CLF 2/3/4 Surrogate: Abb. 6.8Kon�guration Minimum Durhshnitt Maximumin Operationen / SekundeCLF_Manager 2371,91 5326,83 5834,19CLF_2_Surrogate 2111,07 6267,62 7348,48CLF_3_Surrogate 1955,55 6918,83 8758,52CLF_4_Surrogate 1844,96 7561,14 9919,34Tabelle 6.6: Statistishe Daten zu den Messreihen in Abbildung 6.9CLF_3_Surrogate und CLF_4_Surrogate fort: Mit steigender Surrogat-Zahlsteigt der maximale Durhsatz um jeweils zirka 1300 Operationen pro Sekun-de. Auh zeigt die Leistung der Kon�gurationen einen Einbruh, wenn auf denMetadaten-Surrogaten auh Klientenprozesse ablaufen. Dies ist bei drei Surro-gaten ab 28 Klienten und bei vier Surrogaten ab 26 Klienten der Fall.Das Ausmaÿ des Leistungseinbruhs, der eintritt, sobald die Dienstgeber(Surrogate und Metadatenamanager) auh für Klientenprozesse verwendet wer-den, steigt mit gröÿerer Zahl an Surrogaten. Betrahtet man allerdings nur dieMetadatenleistung bei 32 Klientenprozessen, steigt diese trotzdem bei steigen-der Surrogatzahl. Die gröÿten Leistungssteigerungen lassen sih allerdings errei-hen, wenn dedizierte Cluster-Knoten für die Metadatenverarbeitung verwendetwerden.Tabelle 6.6 illustriert diese Beobahtung: Der maximal erreihte Durhsatzsteigt mit jedem zusätzlihen Surrogaten um 1500�1200 Operationen pro Se-kunde. Minimalen Durhsatz erreihen alle Kon�gurationen bei zwei Klienten,
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Abbildung 6.10: Die Kon�guration mit bis zu 16 Metadaten-Surrogatenwobei dieser Wert mit steigender Surrogat-Zahl sinkt. Aufgrund dieses Verhal-tens shneiden sih die Kurven zwishen 4 und 8 Klienten; anshlieÿend besitzensie einen asymptotishen Verlauf.Insgesamt zeigen die Kon�gurationen mit bis zu 4 Surrogaten das erwarteteund erwünshte Verhalten. Allerdings bleiben die Leistungssteigerungen, wieauh shon bei zwei Surrogaten, hinter den Erwartungen zurük: Eine maximaleLeistungssteigerung von 70% (im Vergleih mit der Standard-Kon�guration)wird mit vier Surrogaten auf dedizierten Dienstgeber-Knoten erreiht.6.7.2 Bis zu 16 SurrogateIm vorangegangen Abshnitt 6.7.1 wurde beobahtet, dass mit steigender Surro-gatenzahl auh die Metadatenleistung des Dateisystems steigt, für eine maxima-le Leistungssteigerung aber dedizierte Surrogaten-Knoten notwendig sind. Auf-grund der geringen Gröÿe des Kia-Clusters, ist bei mehr dedizierten Surrogaten-Knoten immer weniger �Platz� für die Klienten Prozesse.Die bisherigen Messungen zeigen, dass die maximale Metadatenleistung beieiner gröÿeren Zahl von Surrogaten auh erst bei einer gröÿeren Zahl von Kli-enten erreiht wird. Je mehr Surrogate eingesetzt werden, desto mehr Klienten-Prozesse benötigt man, um diese auszulasten. Bei der Verwendung von vier Sur-rogaten wird mit 16 Klientenprozessen (8 Knoten) ein Durhsatz von 9531,84Operationen pro Sekunde erreiht. Dies entspriht bereits 96,1% der mit 24 Kli-enten erzielten Maximalleistung von 9919,34 Operationen pro Sekunde. Verwen-det man also 8 Surrogate wird es niht möglih sein, diese bereits mit den 8 fürKlientenprozesse verbliebenen Knoten auszulasten.An den Messungen mit 8 Surrogaten und insbesondere mit 16 Surrogatenwird daher abzulesen sein, inwiefern die Koexistenz von Klienten und Surroga-ten auf einem Knoten bei einer starken Verteilung der Metadaten möglih ist.Abbildung 6.10 zeigt die Platzierung der Surrogate auf den Knoten. Wie in denvorangegangenen Abshnitten, werden beim Einsatz von weniger Surrogaten zu-nähst diejenigen mit niedriger Ordnungsnummer verwendet. Die Ergebnisse der
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Abbildung 6.11: CLF mit Metadatenmanager vs. 2, 4, 8, 16 SurrogateKon�gurationen: CLF Manager : Abb. 6.1, CLF 2/4/8/16 Surrogate: Abb. 6.10Messungen sind, zusammen mit den Messungen mit der Standard-Kon�gurationund denen mit zwei und vier Surrogaten in Abbildung 6.11 zu sehen.Die Kon�guration CLF_8_Surrogate liefert zwishen 8 und 18 Kientenpro-zessen die höhste Leistung aller bisher betrahteten Kon�gurationen, ab 20Prozessen sinkt sie allerdings ab und hat bei 22 und 24 Klienten zeitweise so-gar geringeren Durhsatz als die Kon�guration mit 4 dedizierten Surrogaten.Das Absinken der Leistung ist jedoh niht so rapide, wie bei den Kon�guratio-nen mit deutlih weniger Surrogaten. Das ist darauf zurük zu führen, dass dieZusätzlihe Belastung eines Surrogat-Knoten mit Klientprozessen aufgrund dergroÿen Anzahl an Surrogaten keinen so groÿen Ein�uss auf die Gesamtleistungdes Dateisystems hat, wie bei den zuvor betrahteten Kon�gurationen. Das er-klärt auh warum mit 18 Klienten eine höhere Leistung erreiht wird als mit16 Klienten, obwohl bereits auf einem der Knoten beide Arten von Prozessenablaufen.Weiterhin au�ällig ist, dass im weiteren Verlauf, zwishen 26 und 32 Kli-enten eine geringfügige Steigerung der Metadatenleistung zu beobahten ist.O�enbar ist eine gleihmäÿige Belastung der Surrogat-Knoten der Gesamtleis-tung des Dateisystems niht so abträglih, wie zunähst bei wenigen Surrogatenbeobahtet.Das wird auh von der Messung mit Kon�guration CLF_16_Surrogate be-stätigt. Bei dieser Kon�guration wird jeder Knoten des Clusters an der Metada-tenverwaltung beteiligt. Die Messung bestätigt die zuvor beobahteten Trends:Der minimale Durhsatz sinkt im Vergleih zu allen anderen Kon�gurationenweiter und der maximale Durhsatz steigt (vergleihe Tabelle 6.7). Im Gegen-



148 GUIDO MALPOHLKon�guration Minimum Durhshnitt Maximumin Operationen / SekundeCLF_Manager 2371,91 5326,83 5834,19CLF_2_Surrogate 2111,07 6267,62 7348,48CLF_4_Surrogate 1844,96 7561,14 9919,34CLF_8_Surrogate 1790,21 8151,95 10931,27CLF_16_Surrogate 1710,26 9131,46 13575,72Tabelle 6.7: Statistishe Daten zu den Messreihen in Abbildung 6.11satz zu allen anderen Kon�gurationen zeigt diese allerdings keinen Einbruh,weil ohnehin auf allen Knoten Surrogate ablaufen. Aufgrund der gleihmäÿigenVerteilung der Metadaten-Verwaltung skaliert die Leistung gut mit der Belas-tung durh die Klientenprozesse und zeigt im Messbereih auh keine Auslas-tung, die bei den übrigen Messreihen an einer starke Ab�ahung der Kurve beisteigenden Klientenzahlen ablesbar ist. Der maximale Metadatendurhsatz von13575,72 Operationen pro Sekunde wird bei 32 Klientenprozessen erreiht; diesentspriht einer Steigerung von 132,7% im Vergleih zu der maximalen Leistungdes zentralen Metadatenmanagers.6.7.3 SkalierbarkeitAn dem Vergleih der Messreihen lässt sih ablesen, dass auh mit zunehmenderSurrogat-Zahl die Durhsatzsteigerung fortsetzt. Obwohl die Steigerung niht indem erwünshten Maÿe erfolgt, belegen die Ergebnisse des Benhmarks dennoh,dass sih mit Erweiterung des CLF -Dateisystem um Metadaten-Surrogate dieLeistungsfähigkeit der Metadatenverwaltung steigern lässt. Die Messungen mitbis zu 16 Cluster-Knoten illustrieren, dass eine möglihst gleihmäÿige Vertei-lung der Metadatenverwaltung zu der besten Skalierbarkeit führt.6.8 Surrogate und Daten-OperationenDie bisherigen Messungen untersuhten nur die Metadaten-Leistung des Datei-systems, ohne Beahtung der Daten-Operationen. Der Grund für diese Vorge-hensweise war einerseits die zugrundeliegende Annahme, dass die Metadaten-Operationen die Skalierbarkeit stärker bedrohen als die Daten-Operationen. An-dererseits ist es durh die geringe Gröÿe des Clusters notwendig, einzelne Knotengleihzeitig als Daten-Server, Surrogat und Klient zu verwenden. Ob trotz dieseMehrfahbelastung die Skalierbarkeit des Dateisystems erhalten bleibt, wird indiesem Abshnitt untersuht.6.8.1 Kon�guration des DateisystemsUm die Belastung der Knoten, die durh die Daten-Operationen entsteht, mög-lihst gleihmäÿig auf die Knoten des Clusters zu verteilen, wird die im letztenAbshnitt verwendete Kon�guration (Abbildung 6.10) für die Messungen so ge-ändert, dass auf jedem Knoten ein Daten-Server läuft, wie in Abbildung 6.12zu sehen ist. Durh diese Änderung werden Unregelmäÿigkeiten verhindert, die
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Abbildung 6.12: Die Kon�guration mit bis zu 16 Metadaten-Surrogaten und 16Daten-Serverndurh die ungleihmäÿige Belastung der Knoten entstehen, auf denen mehrereDienstgeber und Klienten ablaufen. Für die Messungen ohne Datenoperationenwird die ursprünglihe Kon�guration verwendet, weil in diesem Fall die Daten-Server nur unerheblihe Last erzeugen; die Messreihen entsprehen denen, diein Abshnitt 6.7 vorgestellt wurden.6.8.2 Messungen mit 2, 4 und 16 SurrogatenIn Abbildung 6.13 sind die Ergebnisse der Messung bei Verwendung von zweiSurrogaten zu sehen. CLF_2_Surrogate zeigt die Leistung des Dateisystemsohne und CLF_2_Surrogate_Daten mit Daten-Operationen. Der Verlauf derKurven ähnelt einander, auh wenn die Leistung des Dateisystems bei Durh-führung von Daten-Operationen generell niedriger ist als ohne. Dennoh ist derUntershied mit a. 200�1000 Operationen pro Sekunde bei relativ gering. Diemaximale Leistung von CLF_2_Surrogate beträgt 7348,48 Operationen pro Se-kunde, bei CLF_2_Surrogate_Daten werden 6912,69 Operationen pro Sekundeerreiht.Bei Einsatz von vier Surrogaten (Abbildung 6.14) zeigt sih ein gröÿerer Leis-tungsuntershied: Während ohne Daten-Operationen maximal 9919,34 Opera-tionen pro Sekunde erreiht werden, kann das Dateisystem mit Daten-Operatio-nen maximal 8873,90 Operationen pro Sekunde leisten. Beide Kon�gurationenerreihen die maximale Leistung bei 24 Klienten, bei 26 Klienten ist der be-reits bekannte Leistungsabfall zu beobahten, der darauf zurük zu führen ist,dass die Cluster-Knoten 13�16 als Metadaten-Surrogate verwendet werden. Beiweniger als 26 Klienten lässt sih beobahten, dass der Abstand zwishen denbeiden Kurven mit steigendeer Klientenzahl zunimmt. Ursählih dafür ist diesteigende Belastung der Daten-Server und damit aller Cluster-Knoten, welhedie Leistungsfähigkeit der übrigen Komponenten (Klienten und Surrogate) ver-ringert.Verwendet man 16 Surrogate, lässt sih diese Tendenz noh deutliher ab-
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Abbildung 6.13: CLF mit 2 Surrogaten, mit und ohne Daten-OperationenKon�guration: Abb. 6.12
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Abbildung 6.14: CLF mit 4 Surrogaten, mit und ohne Daten-OperationenKon�guration: Abb. 6.12
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Abbildung 6.15: CLF mit 16 Surrogaten, mit und ohne Daten-OperationenKon�guration: Abb. 6.12lesen (Abbildung 6.15). Je mehr Operationen das Dateisystems ausführt, destostärker wird der Ein�uss der Daten-Operationen auf die Leistung. Bei 16 Klien-ten und einer Leistung von 9675,88 Operationen pro Sekunde ohne und 8293,65Operationen pro Sekunde mit Daten-Operationen, beträgt der Untershied noh1382,23 Operationen pro Sekunde. Bei 32 Klienten ist ein Untershied von2593,83 Operationen pro Sekunde (13575,72 mit und 11081,89 ohne) zu be-obahten. Diese Ergebnisse sind niht überrashend, da bereits ohne Daten-Operationen der Cluster vor ausgelastet war. Durh die zusätzlihe Belastungder Daten-Server wird die Leistungsfähigkeit der Metadaten-Surrogate und derKlienten, die, wie die Daten-Server, auf allen Knoten des Clusters ablaufen, ein-geshränkt. Dieser E�ekt war bereits in der Voruntersuhung (Abshnitt 6.3.1,Abbildung 6.2) zu sehen und verstärkt sih, je mehr Operationen pro Sekundeausgeführt werden.6.8.3 ErgebnisInsgesamt zeigen die Messungen, dass die Leistungsfähigkeit von CLF in al-len Kon�gurationen von der Metadaten-Leistung dominiert wird. Die Belas-tung der Daten-Server steigt wenn mehr Operationen -und damit auh Daten-Operationen- aufgeführt werden. Damit steigt auh der Ein�uss der Daten-Server auf die Gesamtleitung des Dateisystems, insbesondere auh deshalb,weil sih, aufgrund der geringen Gröÿe des Clusters, mehrere Komponenten desDateisystems einen Cluster-Knoten teilen müssen und sih dadurh gegenseitigbeein�ussen.



152 GUIDO MALPOHL6.9 ZusammenfassungAnhand des Metadatenbenhmarks Medabenh wurden in diesem Kapitel dieDateisysteme NFS, PVFS und CLF auf einen 16-Knoten Itanium 2 Cluster ver-messen. Dabei konnte nahgewiesen werden, dass die CLF -Metadatenverwaltunghöheren Durhsatz als die beiden Vergleihssysteme erreiht. Weiterhin wurdeder Nutzen der Metadatenverteilung mittels Metadaten-Surrogaten durh denVergleih untershiedliher Kon�gurationen von CLF evaluiert.Es konnte gezeigt werden, dass CLF die Surrogate erfolgreih zur Verbesse-rung der Metadatenverwaltung einsetzen kann. Beim Einsatz von zwei Surroga-ten lässt sih der vomMedabenh-Benhmark gemessene Durhsatz im Vergleihzu einer Kon�guration mit einem zentralen Metadatenmanager auf dem Clusterum maximal 26% steigern. Beim Einsatz von vier Surrogaten steigert sih derDurhsatz um maximal 70% im Vergleih zur Standard-Kon�guration.Die gröÿte Steigerung des Metadatendurhsatzes lieÿ sih mit einer Vertei-lung der Metadaten-Verwaltung auf alle 16 Knoten des Clusters erreihen. Beigeringer Belastung zeigt diese Kon�guration zwar eine geringere Leistung alsdie übrigen Kon�gurationen des Dateisystems, aber im Gegensatz zu diesenskaliert sie besonders gut mit steigender Belastung und erreiht so einen um132,7% höheren Durhsatz als die Vergleihskon�guration mit einen zentralenMetadatenmanager.Shlieÿlih konnte nahgewiesen werden, dass die Belastung durh Daten-Operationen geringer ist als die durh Metadaten-Operationen. Die Belastungder Daten-Server steigt zwar auh bei höherer Belastung, jedoh wird dieseBelastung durh die maximale Leistungsfähigkeit der Metadaten-Verwaltungdominiert und beshränkt.



Kapitel 7Fazit und AusblikMit dieser Arbeit wurde das Ziel verfolgt, die Leistungsfähigkeit der Metada-tenverarbeitung von Cluster-Dateisystemen durh die Verteilung der Metadatenauf mehrere Knoten des Clusters zu verbessern.Das entwikelte Dateisystem CLF folgt der klassishen Arhitektur für Clus-ter-Dateisysteme. Nah dieser Arhitektur kann jeder Knoten im Cluster bezüg-lih des Dateisystems eine oder mehrere Rollen einnehmen: Metadatenmanager,Daten-Server undKlient. Zusätzlih zu diesen Rollen wird in CLF die neue Rolleder Metadaten-Surrogate eingeführt. Es ist Aufgabe der Surrogate, anstelle desMetadatenmanagers die Anfragen der Klienten zu beantworten. Die Surrogateersetzen den Metadatenmanager jedoh niht vollständig, sondern übernehmendie Verwaltung der Dateisystemobjekte, während der Manager wenige zentraleAufgaben, wie beispielsweise das Beantworten der initialen Anfragen von Kli-enten zum Montieren des Dateisystems behält.Die Metadaten jedes Dateisystem-Objektes (im Fall eines Verzeihnissesauh der dazu gehörige Inhalt) werden auf genau einem der Metadaten-Surro-gate verwaltet. Die Zuweisung der Metadaten zu einem Surrogat erfolgt mittelseiner Hash-Funktion, die eine gleihmäÿige Verteilung der Metadaten erreihtund zugleih ein leihtes Au�nden ermögliht.Im Gegensatz zu den Daten-Servern können Surrogate jedoh aufgrund derAbhängigkeiten zwishen den verwalteten Dateisystemobjekten niht unabhän-gig voneinander operieren. Betri�t eine Anfrage voneinander abhängige Datei-systemobjekte, die von untershiedlihen Surrogaten verwaltet werden, müssendie Surrogate kooperieren, um die Anfrage bearbeiten zu können. Diese Art derAnfragen wird potentiell-kooperativ genannt.7.1 ErgebnisseIm Rahmen dieser Arbeit wurde gezeigt, dass es möglih ist, die Verwaltung derMetadaten auf mehrere Knoten zu verteilen und dabei die Funktionalität desDateisystems zu erhalten. Dazu wurde CLF vollständig unter Linux implemen-tiert und getestet. Für die Bearbeitung von potentiell-kooperativen Anfragenwurden Kommunikationsmuster entwikelt, die für bestimmte Anfragen eineKooperation von bis zu vier Surrogaten vorsehen.Mit Hilfe von Benhmarks konnte gezeigt werden, dass die Standard-Kon-153



154 GUIDO MALPOHL�guration (ohne Surrogate) von CLF einen höheren Durhsatz bietet als ver-gleihbare Kon�guration von NFS und PVFS2. Dieser Untershied kann auf denAufbau der verwendeten Kern-Module und die systemnahe Programmierung desMetadatenmanagers von CLF zurükgeführt werden.Shlieÿlih wurde untersuht, ob der Einsatz von Surrogaten die Leistungsfä-higkeit weiter steigern kann. Dies ist niht selbstverständlih, da bei Surrogatendie potentiell-kooperativen Anfragen eine längere Bearbeitungszeit benötigen,als die gleihen Anfragen an den Metadatenmanager, der diese immer lokal be-arbeiten kann.Auf einem Itanium2-Cluster mit 16 Doppelprozessor-Knoten konnte gezeigtwerden, dass der Anfragen-Durhsatz bei Einsatz von Surrogaten im Vergleihzu der Standard-Kon�guration steigt. Bei der Messung wurde das Dateisystemjeweils mit bis zu 32 gleihzeitig zugreifenden Benhmark-Prozessen belastet.Die Zahl der beantworteten Anfragen pro Sekunde mit zwei Surrogaten steigtim Vergleih zu der mit zentralemMetadatenmanager um 26%. Bei einer steigen-den Zahl an Benhmark-Prozessen tritt ab einem bestimmten Punkt eine Sät-tigung der Dienstgeber ein. Mit der Standard-Kon�guration wird dieser Punktbei 8 Benhmarkprozessen, unter Einsatz von zwei Surrogaten bei 14 Benh-markprozessen erreiht, wobei beide Kon�gurationen auh im Überlastbereiheinen stabilen Durhsatz liefern.Die Leistungssteigerung der Metadatenverwaltung erreiht bei Verwendungvon vier Surrogaten 70% im Vergleih zur Standard-Kon�guration, wobei eineAuslastung der vier Surrogaten erst bei ∼18 Benhmark-Prozessen erreiht wird.Die beste Leistung zeigt das Dateisystem, wenn die Surrogate auf dediziertenKnoten des Cluster ablaufen. �Teilen� sih Klienten und Surrogate einen Kno-ten, behindern sih die Prozesse gegenseitig, so dass das Dateisystem insgesamteine shlehtere Metadatenleistung zeigt als mit dedizierten Knoten. Dieser Ef-fekt shwäht sih allerdings bei einer groÿen Zahl an Surrogaten ab, so dassmit 16 Surrogaten (das bedeutet, dass auf jedem Cluster-Knoten ein Surrogatläuft) auf der Testumgebung die besten Ergebnisse erzielt werden konnten. Mit16 Surrogaten konnte im Vergleih zur Standardkon�guration eine Steigerungvon 132,7% erreiht werden.Insgesamt konnte damit gezeigt werden, dass die Verteilung der Metadaten inCluster-Dateisystemen möglih ist und der Durhsatz der Metadatenverwaltungdurh den Einsatz der Metadaten-Surrogaten steigt.7.2 AusblikDie Ergebnisse dieser Arbeit werfen weiterführende Fragen auf, die niht imRahmen der Arbeit selber beantwortet werden konnten. Dazu gehören einigeDetailfragen, aber auh grundsätzlihe Fragen, die in den folgenden Abshnittenangesprohen werden.7.2.1 Detail: Verbesserungen an Paradis-NetParadis-Net war sehr hilfreih bei der Implementierung der Metadatenverar-beitung. Einerseits hat die Ereignis-gesteuerte Verarbeitung der Anfragen aufdem Metadatenmanager und dem Metadaten-Surrogat deren Programmierung



SKALIERBARKEIT VON CLUSTER-DATEISYSTEMEN 155vereinfaht und der Weiterleitungsmehanismus hat insbesondere die Implemen-tierung der potentiell-kooperativen Anfragen vereinfaht. Im Kernmodul des Kli-enten haben sih die Stärken des Kooperations-Mehanismus gezeigt, der gleih-zeitige Anfragen aus untershiedlihen Verarbeitungsfäden und mehrere gleih-zeitige Anfragen an untershiedlihe Daten-Server ermögliht. Auÿerdem erlau-ben es Kooperationen, deklarativ den Speiherbereih vorzugeben, in dem dieerwartete Antwort abgespeihert werden soll und verhindern damit das sonsteventuell notwendige Zwishenspeihern der Nahriht in einem zusätzlihenSpeiherbereih.Auf den Daten-Servern hat sih jedoh eine Shwähe des Ereignis-gesteuer-ten Empfangsmehanismus gezeigt: Shreibt ein Klient Daten in eine Datei,shikt er diese Daten in einer entsprehenden Anfrage an den Daten-Server.Bei den Shreib-Anfragen an die Daten-Server handelt es sih um �unerwarte-te� Daten, die zunähst in einem von Paradis-Net angelegten Speiherbereihgespeihert werden. Mit Hilfe des Kooperationsmehanismus wäre es zwar mög-lih, Daten in einem vorbestimmten Speiherbereih zu empfangen, aber Ko-operationen lassen sih nur auf Dienstnehmer-Seite verwenden, wenn die Datenals Antwort auf eine Anfrage eintre�en.Bei dem Daten-Server muss die Anfrage daher von einer Behandlungsfunk-tion bearbeitet werden. Die Behandlungsfunktion muss die Daten einmal ko-pieren, um sie an der rihtigen Stelle in der lokalen Datei abzuspeihern. DieseStelle wird aus den mitgesendeten Meta-Informationen (Datei-Nummer, O�set,Länge) ausgelesen.Um diese zusätzlihe Kopie und die Verwendung zusätzlihen Speihers zuvermeiden, sind zwei Erweiterungen an Paradis-Net notwendig: Einerseits musseine stärkere Parametrisierung der Nahrihten, über den Nahrihtentyp hin-aus, möglih sein und andererseits muss es dem Benutzerprogramm erlaubt wer-den, den Empfangspu�er für eine Nahriht zur Verfügung zu stellen. Mit diesenErweiterungen könnte die Shreib-Anforderung des Klienten zusätzlih mit denMeta-Information der Shreib-Anfrage parametrisiert werden. Diese Parameterwürden an eine Benutzer-Routine weiter gegeben, die den rihtigen Speiherbe-reih aus der lokalen Datei in den Hauptspeiher einblenden und einen Verweisdarauf an Paradis-Net zurükgeben könnte. Dadurh wäre Paradis-Net in derLage, die zu shreibenden Daten über die Speiherabbildung direkt an die rih-tige Stelle der lokalen Datei zu kopieren.Die Benutzer-de�nierten Speiheranforderungsroutinen wurden bereits imRahmen des CHIL Projektes [79℄ implementiert und werden dort zur Vermei-dung von Kopieroperationen eingesetzt. Bei der Anwendung war allerdings dieParametrisierung über einen Nahrihtentyp ausreihend, so dass eine zusätzli-he Erweiterung des Nahrihten-Typ-Mehanismus niht notwendig war. Weildie Daten-Server niht im Mittelpunkt dieser Arbeit standen, wurde auf dieWeiterentwiklung von Paradis-Net verzihtet.7.2.2 Detail: Verbesserung des AktualisierungsprotokollsIn CLF übernehmen Surrogate die Arbeit des Metadatenmanagers und verwen-den dazu eine lokale Kopie der Metadaten. In regelmäÿigen Abständen shiktjedes Surrogat die Änderungen an den lokalen Metadaten zu dem Metadaten-manager. Dieses Verfahren (siehe Abshnitt 5.4.3.2) ist an zwei Stellen verbes-serungswürdig.



156 GUIDO MALPOHLEinerseits werden veränderte Verzeihnisse immer als Ganzes an den Ma-nager gesendet, wenn sie verändert wurden. Das erzeugt besonders bei groÿenVerzeihnissen groÿen Overhead. Günstiger wäre es, denn die Surrogate auhein Änderungsliste an den Verzeihnisinhalten führen würden, in der das Hin-zufügen und Löshen von Einträgen protokolliert wird. Mit dieser Liste könntenÄnderungen viel e�zienter zum Metadatenmanager übertragen werden, als mitdem aktuellen Verfahren.Andererseits führt das regelmäÿige Aktualisieren unter Umständen zu un-nötigen Aktualisierungen, wenn die selben Metadaten mehrfah über einen län-geren Zeitraum geändert werden. Dadurh wird zusätzliher Netzwerkverkehrerzeugt, weil die selben Inodes mehrfah aktualisiert werden. Günstiger könnteeine bedarfsgesteuerte Aktualisierung sein, bei der Inodes erst dann auf dem Me-tadatenmanager aktualisiert werden, wenn sie eine gewisse Zeit lang niht mehrgeändert wurden. Allerdings muss gleihzeitig eine Liste der geänderten Inodesund Verzeihnisse geführt werden, die eine gewisse Gröÿe niht übershreitensollte, weil mit steigender Gröÿe auh der Platzbedarf und der Verwaltungs-aufwand steigen. Es ersheint also sinnvoll, den Zeitpunkt der Aktualisierungeinerseits von der seit der letzten Aktualisierung vergangen Zeit und andererseitsvon der Anzahl der geänderten Metadaten abhängig zu mahen.7.2.3 Grundsätzlih: Streuverteilung vs. gezielte Vertei-lungBei CLF wird für die Zuordnung der Metadaten zu den Surrogaten eine Hash-Funktion verwendet, die eine Zuordnung anhand der Inode-Nummer vornimmt.Der Vorteil dieses Vorgehens ist, dass jede Komponente des Dateisystems aufeinfah Weise berehnen kann, welhes Surrogat eine bestimmte Inode verwaltet,ohne dies zuvor von einem zentralen Dienstgeber erfragen zu müssen.Obwohl die Streuverteilung bei den Messungen in Kapitel 6 zu guten Er-gebnissen geführt hat, könnte dennoh eine gezielte Verteilung der Metadatenwünshenswert sein. Beispielsweise könnte es sih als sinnvoll erweisen, dass dieMetadaten von Dateien auf dem gleihen Surrogat verwaltet werden wie desVerzeihnisses in dem sie enthalten sind. Insbesondere dann, wenn die Dateiennur eine geringe Lebensspanne besitzen, wird so die Kooperation von Surroga-ten beim Anlegen und Löshen von Dateien vermieden. Auf der anderen Seitekann eine solhe Verteilung auh shädlih sein, wenn auf die Dateien eines Ver-zeihnisses sehr häu�g zugegri�en wird, weil dann alle Anfragen an das gleiheSurrogat gestellt werden. In diesem Fall wäre es besser, wenn die Metadaten derDateien möglihst gleihmäÿig über die Surrogate verteilt würden.Eine gezielte Verteilung der Metadaten könnte also in bestimmten Fällenzu einer besseren Leistung führen. Obwohl dies mit CLF aufgrund der festenAbbildung von Inode-Nummer und Surrogat niht möglih ist, wäre es dennohdenkbar, beim Anlegen von Verzeihnissen und Dateien freie Inode-Nummerngezielt so zuzuweisen, dass ein bestimmtes Surrogat für die Verwaltung der Me-tadaten zuständig ist. Das setzt aber voraus, dass die optimale Zuordnung shonbei Erzeugung der Datei fest steht, weil eine spätere Umverteilung niht möglihist. Inwiefern es möglih ist die Zuordnung im Vorraus zu bestimmen und ob einegezielte Verteile Vorteile gegenüber der Streuverteilung hat, konnte im Rahmendieser Arbeit niht untersuht werden und bedarf weiterer Untersuhungen.



SKALIERBARKEIT VON CLUSTER-DATEISYSTEMEN 1577.2.4 Grundsätzlih: Zusätzlihes CahenDurh die Surrogate können im Vergleih zum Einsatz eines zentralen Metada-tenmanagers mehr Klientenanfragen in der gleihen Zeit beantwortet werden.Ein Groÿteil dieser Anfragen führt jedoh keine Änderung an den Metadatendurh und könnte durh Cahen der Metadaten auf dem Klienten vermiedenund damit besonders shnell �beantwortet� werden.Werden die Ergebnisse einer Metadatenanfrage jedoh auf einem Klientenwiederverwendet, kann dies zu einem Konsistenzproblem führen, wenn gleihzei-tig ein anderer Klient Änderungen an den Metadaten vornimmt. In diesem Fallmüssen die im Cahe gespeiherten Metadaten entweder invalidiert oder aktua-lisiert werden, indem das verantwortlihe Surrogat eine entsprehende Nahrihtan den Klienten sendet. Das kann auf zwei Arten gemaht werden: Entwedershiken die Surrogate allen Klienten eine Nahriht oder speihern Informatio-nen über den Caheinhalt der Klienten.In CLF ist ein Mehanismus vorgesehen, dass das Cahen von Metadaten aufden Klienten ermögliht. Die Grundidee ist es, den Auskünften der Surrogateeine Gültigkeitsdauer anzuhängen, die es dem Klienten erlaubt, die Informati-on für die angegebene Zeitspanne wieder zu verwenden. Auf diese Weise erhältdas Surrogat Ein�uss auf den Caheinhalt des Klienten und ist in der Lage, beiÄnderungen an bestimmten Metadaten, genau die Klienten zu kontaktieren,welhe die Informationen mit groÿer Siherheit im Cahe speihern. Das VII-Modul in CLF , welhes �ühtige Informationen über Inodes speihert (sieheAbshnitt 5.3.6), besitzt bereits entsprehende Felder, um Gültigkeitsverspre-hen, die Klienten gegeben werden, zu speihern.Wird die Gültigkeitsdauer von Metadaten übershritten und erfolgt ein wei-terer Zugri� auf diese, muss der Klient die Metadaten erneut von dem Surrogatanfordern. Auf der anderen Seite kann das Surrogat die Informationen darüber,welhe Gültigkeitsversprehen welhem Klienten gegeben wurden nah Ablaufder Gültigkeit verwerfen.Die Gültigkeitsdauer von häu�g geänderten Metadaten sollte bei �0� liegen,während die Gültigkeitsdauer von selten geänderten Metadaten (wie beispiels-weise die von ausführbaren Programmen oder Verzeihnissen, die nahe an derWurzel des Dateisystems liegen) im Bereih von Sekunden und Minuten liegensollte.Der beshriebene Mehanismus wurde in CLF bereits teilweise implemen-tiert, konnte aber aus Zeitgründen im Rahmen dieser Arbeit niht zu Endeentwikelt werden. Es ergeben sih interessante Fragestellungen: Bezüglih derWahl der Gültigkeitsdauer ist o�en, auf Basis welher Heuristik diese gewähltwerden sollte. Hier könnte beispielsweise die seit der letzten Änderung an denMetadaten vergangene Zeit eine gute Heuristik bilden. Bezüglih der Buhfüh-rung auf den Surrogaten ist o�en, welhe zusätzlihen Kosten (Speiherplatzund Rehenzeit) die Verwaltung der Gültigkeitsversprehen verursahen würde.Die zweite Fragestellung ist mit der ersten in so fern verknüpft, dass die Anzahlder zu verwaltenden Versprehen von der verwendeten Heuristik abhängt.Diese Erweiterung von CLF ersheint besonders vielversprehend, ihr wirkli-her Nutzen kann jedoh nur mit einer vollständigen Implementierung evaluiertwerden.



158 GUIDO MALPOHL7.2.5 Grundsätzlih: AusfallsiherheitIn CLF wurde Ausfallsiherheit beinahe vollständig auÿer Aht gelassen. Fällteine der Infrastruktur-Komponenten aus, ist das Dateisystem niht mehr funkti-onsfähig. Das gilt sowohl für die Daten-Server, wie auh für den Metadatenma-nager und die Surrogate. Fehlt ein Daten-Server, sind Metadaten-Operationenzwar noh möglih, aber das Lesen und Shreiben von Dateien wird mit hoherWahrsheinlihkeit fehlshlagen. Bei Ausfall eines Surrogats funktionieren alleOperationen, die Metadaten betre�en für die das Surrogat verantwortlih ist,niht mehr.Der Ausfall des Metadatenmanagers kann untershiedlihe Auswirkungenhaben: Verwendet die Kon�guration von CLF keine Surrogate, wird das Datei-system augenbliklih unbrauhbar, bei der Verwendung von Surrogaten, kön-nen diese den Ausfall zeitweise kompensieren, weil sie alle Anfragen der Klientenbearbeiten. Trotzdem wäre es nah einer gewissen Zeit niht mehr möglih, Da-teien und Verzeihnisse anzulegen, weil der Manager für die Verwaltung derInode-Nummern zuständig ist.Es ist eine o�ene Frage, ob möglihe Ausfälle durh Replizierung der Kompo-nenten aufgefangen werden könnte. In diesem Zusammenhang muss auh unter-suht werden, ob die Metadaten bei Ausfall eines Surrogats weiterhin konsistentsind. Unter Umständen muss nah Ausfall eines Surrogats eine Untersuhungdes gesamten Dateisystems durhgeführt werden um die Konsistenz des Datei-systems zu sihern.



Anhang ADaten-ServerDie Daten-Server in CLF speihern die in dem Dateisystem abgelegten Da-ten. Sie sind als Benutzerebenenprozesse implementiert und benutzen das lokaleDateisystem des Knotens zur persistenten Speiherung. Sie können als Blok-geräte verstanden werden, denn sie besitzen nur wenige Informationen über dieauf ihnen gespeiherten Datenblöke.Wie die anderen Komponenten des Dateisystems verwenden die Daten-Serverzur Kommunikation die Bibliothek Paradis-Net , wobei sie als einzige Kompo-nenten von CLF eine reine Dienstgeber-Rolle einnehmen (siehe Abbildung 5.1).Die Daten-Server werden hauptsählih von den Klienten des Dateisystems kon-taktiert, wenn diese aus Dateien lesen oder in diese shreiben. Weiterhin werdensie auh von dem Metadatenmanager des Dateisystems kontaktiert, wenn Da-teien gelösht werden.Diese Arbeit konzentriert sih auf die Verwaltung der Metadaten, daher wirddie Beshreibung der Daten-Server sih auf deren nah auÿen sihtbare Funk-tionalität beshränken. Die Daten-Server sind bis auf wenige nahträglihe Pro-tokolländerungen mit denen identish, die im Rahmen der früheren Arbeiten anCluster�le entwikelt wurden [44℄.A.1 Kon�gurationsmodusDie Kon�gurierung der Daten-Server erfolgt bei Initialisierung des Dateisystems.Der Daten-Server ist nah seinem Start zunähst im Kon�gurationsmodus undwartet auf eine Nahriht des Metadatenmanagers mit den Kon�gurationsinfor-mationen. Diese bestehen aus folgenden Daten:nr_ios, ios_idx Anzahl der Daten-Server und eigener Index des Daten-Ser-vers. Diese Informationen benötigt der Server um seine eigenen Zustän-digkeiten zu berehnen. So wird in einer Leseanfrage beispielsweise dergesamte zu lesende Bereih angegeben und der Daten-Server berehnetdaraus die Datenblöke, die der Klient von ihm erwartet.blok_size Die innerhalb des Dateisystems benutzte Blokgröÿe. (Bei CLFübliherweise 64 KB.) 159



160 GUIDO MALPOHLios_path Verzeihnispfad. Der Daten-Server speihert seine Daten in dem lo-kalen Dateisystem des Knotens. Die Option verweist auf das dafür ver-wendete Verzeihnis.ios_logpath Pfad der Log-Datei. Auh der Name der Log-Datei wird von demMetadatenmanager bestimmt.Nah Erhalt dieser Nahriht wehselt der Daten-Server in den Dienstmodusund akzeptiert jetzt auh die Anfragen der anderen Dateisystemkomponenten.A.2 DienstmodusIm Dienstmodus akzeptiert der Daten-Server die fünf in Tabelle A.1 aufgezähl-ten Anfragetypen. Neben diesen Anfragetypen können die Daten-Server auhnoh weitere Anfragen verarbeiten, die aber nur in Zusammenhang mit derBenutzerebenenbibliothek von Cluster�le verwendet werden. Sie dienen der Un-terstützung von unregelmäÿigen Datenverteilungs-Anforderungen von parallelenProgrammen, die mit Hilfe von so genannten PITFALLS (siehe [47℄) formuliertwerden. Diese erweiterten Möglihkeiten zur physikalishen Verteilung von Da-teien auf Daten-Server werden von Cluster-Dateisystemen niht benötigt, da sievon den Anwendungen Kenntnis über die Struktur des Dateisystems vorausset-zen. Im Gegensatz dazu ist es aber das Ziel von CLF , dass die Besha�enheitdes Dateisystems transparent und niht von einem lokalen Dateisystem unter-sheidbar ist.Die Nahrihten vom Typ CLF_RQ_IOS_FSYNC, CLF_RQ_IOS_WRITE undCLF_RQ_IOS_READ werden von Klienten an die Daten-Server geshikt. Die Da-ten-Server bearbeiten die Anfragen sequentiell in der Reihenfolge in der sieeintre�en. Shreiben dabei zwei untershiedlihe Klienten in die selbe Datei, soübershreibt die zweite Shreibanforderung unter Umständen die von der erstenAnforderung in die Datei geshrieben Daten. Dieses Problem existiert allerdingsniht nur bei Netzwerkdateisystemen, sondern auh bei lokalen Dateisystemen,wenn zwei Prozesse auf die selbe Datei zugreifen.Die Daten-Server besitzen im Gegensatz zum Metadatenmanager keine In-formationen über die auf den Klienten geö�neten Dateien. Sie benutzen aller-dings zum Speihern und Lesen der Daten im lokalen Dateisystem die üblihenDateioperationen der Glib-Bibliothek [29℄ und müssen daher zuvor die lokalenDateien, in denen die Daten abgelegt werden, ö�nen und nah Gebrauh wiedershlieÿen. Dazu verwenden sei einen LRU-Pu�er, der immer eine gewisse Mengean Dateien o�en hält, um wiederholtes Ö�nen und Shlieÿen von einzelnen Da-teien zu verhindern. Dies geshieht unter der Annahme der zeitlihen Lokalitätvon Zugri�en auf eine bestimmte Datei.Anfragen vom Typ CLF_RQ_IOS_FTRUNCATEwerden sowohl von Klienten, wieauh von dem Metadatenmanager an die Daten-Server vershikt. Stammt dieNahriht von einem Klienten, ist sie das Resultat eines expliziten ftrun()-Dateisystemaufrufs eines Anwendungsprogramms. Stammt diese Nahriht al-lerdings von dem Metadatenmanager, so handelt es sih um eine Lösh-Opera-tion, die zwar die lokale Datei niht entfernt, aber durh das Zurüksetzen derLänge auf 0 alle in der Daten gespeiherten Daten lösht. Die Ursahe dieserAnfrage ist übliherweise eine Lösh-Anfrage von einem der Klienten (Nahrihtvom Typ CLF_RQ_UNLINK).



SKALIERBARKEIT VON CLUSTER-DATEISYSTEMEN 161Kon�gurationsmodusCLF_RQ_IOS_INIT Der Metadatenmanager shikt eine Anfrage diesesTyps an den Daten-Server und versetzt damit in denDienstmodus.Parameter: Kon�guration des Daten-Servers (sie-he A.1)DienstmodusCLF_RQ_IOS_FSYNC Synhronisiert den Inhalt einer Datei mitder Festplatte, bzw. gibt dem lokalenDateisystem diesen Befehl.Parameter: DateiinformationCLF_RQ_IOS_FTRUNCATE Verkürzt die Länge einer Datei auf einenbestimmten Wert. Mit dieser Anfrage istes auh möglih Dateien zu löshen.Parameter: Dateiinformationen, neue Da-teilängeCLF_RQ_IOS_WRITE Mit dieser Anfrage werden Daten in eineDatei geshrieben.Parameter: Dateiinformation, Versatz in-nerhalb der Datei, Länge der Daten, Da-tenCLF_RQ_IOS_READ Mit dieser Anfrage werden Daten aus ei-ner Datei angefordert.Parameter: Dateiinformation, Versatz in-nerhalb der Datei, Länge der DatenTabelle A.1: Anfragen an den Daten-ServerDer Parameter �Dateiinformation� wird in Abshnitt A.3 beshrieben.Es gibt zwei Gründe für diesen Untershied: Der erste Grund ist, dass eineLösh-Operation niht nur den Inhalt der Datei betri�t, sondern auh ihre Me-tadaten und ihren Verzeihniseintrag. Der zweite Grund ist, dass der Dateiinhalterst dann gelösht werden darf, wenn kein Klient diese Datei geö�net hält. DerMetadatenmanager tritt daher als Mittler zwishen Klient und Daten-Server einund shikt den Befehl zum Löshen des Dateiinhaltes erst dann an die Daten-Server, wenn die Bedingung erfüllt ist. Der Verzeihniseintrag der Datei wirdallerdings sofort entfernt.A.3 DateiinformationenDie Daten-Server besitzen, abgesehen von der Inode-Nummer der Dateien, keineInformationen über die Daten, die auf ihnen gespeihert werden. Sie kennen aberdie Gesamtzahl der Daten-Server, sowie ihren eigenen Index innerhalb dieserGruppe. Aus diesen Informationen wird zusammen mit dem Index des Daten-Servers, auf dem der erste Blok der Datei gespeihert wird, und der verwendetenBlokgröÿe der Teil der Datei berehnet, für die der Daten-Server verantwortlihist.



162 GUIDO MALPOHLDaher müssen die anderen Komponenten jeder Anfrage an einen Daten-Server (siehe Tabelle A.1) die Informationen über die Verteilung der Datei an-hängen. Der Vorteil dieser Vorgehensweise liegt in gröÿerer Flexibilität. Der Me-tadatenmanager kann bei der Erstellung einer Datei festlegen, wie diese auf denDaten-Servern verteilt wird ohne einem bestimmten, abgesprohenen Shemafolgen zu müssen. Diese Information wird auf dem Metadatenmanager gespei-hert und an die Klienten weitergegeben. Die Klienten benötigen die Informa-tionen über die Verteilung der Daten um daraus errehnen zu können, welheDaten-Server für einen bestimmten Ausshnitt der Datei zuständig sind. In denAnfragen werden die Dateiinformationen an den Daten-Server weitergereiht,der damit die Daten in seiner unstrukturierten Datei au�nden kann.A.4 ZusammenfassungIn diesem Abshnitt wurde die Grundfunktionalität der Daten-Server und diezur Kommunikation mit Metadatenmanager und Klient verwendeten Anfrage-typen vorgestellt.



Anhang BMetabenhIm Rahmen der Reherhen konnte nur ein Benhmark gefunden werden, der dieMetadaten-Leistung eines Dateisystems misst: Metabenh [80℄. Leider besitztMetabenh eine Reihe von Mängeln, die zu der Entwiklung von Medabenhgeführt haben, welher in Kapitel 6 für die Vermessung von CLF und dessenVergleih mit anderen Dateisystemen verwendet wird.In diesem Anhang wird zunähst Metabenh beshrieben und im Anshlusswerden einige Messungen mit CLF und PVFS vorgestellt und diskutiert.B.1 BeshreibungMetabenh wurde im Rahmen einer Studienarbeit an der Tehnishen Univer-sität Münhen entwikelt. Das Ziel der Entwiklung war die Vermessung ver-shiedener Dateisystem (darunter PVFS [17℄, AFS [41℄ und NFS [70℄) auf demLinux-Cluster des Leibniz-Rehenzentrums in Münhen. Eine vereinfahte Ver-sion ist Teil einer Benhmark-Sammlung, die bei der Evaluierung eines neu-en Superomputers (�Höhstleistungsrehner in Bayern II�, Installierung: Ende2005) eingesetzt wurde.Der Benhmark zählt zu den Szenariobasierten Benhmarks, welhe die Leis-tung eines Systems anhand eines bestimmten Einsatzszenarios messen. Meta-benh ist eine Erweiterung des bekannten Postmark -Benhmarks [48℄, die esdurh den Einsatz von MPI [33℄ erlaubt, den Benhmark auf beliebig vielenKnoten eines Clusters auszuführen.Der ursprünglihe Postmark -Benhmark wurde 1997 entwikelt und bildetdie Dateisystemzugri�sharakteristik einesNews- oder Email-Servers nah. Cha-rakteristish für diese Server ist die Verwaltung einer groÿen Zahl relativ kleinerDateien auf die lesend und shreibend zugegri�en wird. Auh das Erstellen undLöshen von Dateien ist Teil der Messung, wobei der Anteil der vier Operationenan der gesamten Anfragemenge kon�guriert werden kann.InMetabenh wird eine feste Menge von Dateien verwendet, auf der die Ope-rationen ausgeführt werden, allerdings wurde die Leistung der Metadatenverwal-tung dadurh in den Vordergrund gerükt, dass nur sehr kleine Datenmengengelesen und geshrieben werden. Die Dateien werden, je nah Kon�guration, ineinem gemeinsamen Verzeihnis für alle Prozesse oder in Prozess-individuellenVerzeihnissen abgelegt. Die Messung verläuft, wie bei Postmark, in drei Phasen:163



164 GUIDO MALPOHLPhase 1: In der ersten Phase wird gemessen, wieviele Dateien pro Sekundeerzeugt werden können. Diese Phase dient gleihzeitig dem Aufbau derDateimenge. Die Anzahl der Dateien die erzeugt werden (sowie die Zahlder durhgeführten Operationen in Phase 2) werden durh einen kurzenVor-Test ermittelt. Messung: Erzeugte Dateien pro Sekunde.Phase 2: In der zweiten Phase werden auf den in Phase 1 erstellten Datei-en zufällige Operationen ausgeführt. Die Operationen setzen sih zu glei-hen Teilen aus Lese-, Shreibe-, Datei-Erzeugungs- und Datei-Löshungs-Operationen zusammen. Messung: Operationen pro Sekunde.Phase 3: In der dritten Phase wird gemessen, wie lange das Entfernen allerTestdaten dauert, woraus berehnet wird, wie viele Lösh-Operationen dasDateisystem pro Sekunde durhführen kann. Messung: Gelöshte Dateienpro Sekunde.Metabenh führt die drei Phasen wiederholt mit einer steigenden Zahl vonProzessen aus, bis die zur Verfügung stehende MPI-Obergrenze erreiht ist. DasBenhmarkprogramm ist in der Programmiersprahe C implementiert. Die vondiesem Programm generierten Textdateien werden in einem zweistu�gen Pro-zess mit Hilfe von Perl-Skripten ausgewertet und in generierten HTML-Seitenzusammengefasst. Die Seiten enthalten Graphen, die das Ergebnis der einzel-nen Messungen mit untershiedliher Knotenzahl, sowie drei zusammenfassendeGraphiken der drei Phasen, welhe die Leistung des Dateisystems jeweils inAbhängigkeit von der Knotenzahl zeigen.B.1.0.1 CLFMetabenh führt in den Phasen 1 und 3 ausshlieÿlih Operationen aus, die zupotentiell-kooperativen Anfragen bei der Verwendung vonMetadaten-Surrogatenführen. Auh während der Phase 2 sind 50% der Operationen von diesem Typ.Diese Zusammensetzung der Operationen wird, beinahe zwangsläu�g, zu einemshlehten Abshneiden von CLF bei Verwendung von Surrogaten führen, weilCLF so optimiert wurde, dass einfahe Operationen shneller und potentiell-kooperative Operationen potentiell langsamer ausgeführt werden. Dieser Opti-mierung liegt die Annahme zugrunde (siehe [27℄), dass der Anteil der einfahenOperationen bei über 95% liegt.B.1.1 KritikLeider ist die vorliegende Version 0.4.3 von Metabenh in einem shlehten Zu-stand. Zum einen werden einige in der Dokumentation beshriebene Auswer-tungen niht durhgeführt und zum anderen muss zur Veränderung einiger Pa-rameter der Quelltext verändert werden.Vor dem eigentlihen Benhmark wird ein Vortest durhgeführt, der die Leis-tung des Dateisystems abshätzen und die Anfragemenge entsprehend anpassensoll. Dies funktioniert jedoh nur unzureihend, so dass die einzelnen Testläufeteilweise sehr kurz sind. Die folge sind groÿe Shwankungen in den Ergebnissen.Ein grundsätzliher Kritikpunkt ist das verwendete Szenario: Es ist unklar,ob das Szenario eines News- und EMail-Server auf andere Anwendungsbereiheübertragbar ist. Auh ist die Verzeihnisstruktur, wenn überhaupt, dann nur für
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Abbildung B.1: Die im Anhang verwendete Standard-Kon�guration mit einemzentralen Metadatenmanagerdiese spezielle Anwendung typish. Weiterhin ist die Auswahl der untersuhtenOperationen (Lesen, Shreiben, Erzeugen und Löshen von Dateien), sowie de-ren Verhältnis zueinander eine beliebige Festlegung des Programmierers. DieTatsahe, dass alle beteiligten Prozesse auf Dateien zugreifen, die entweder ineinem gemeinsamen Verzeihnis oder in individuellen Unterverzeihnissen abge-legt werden, sheint den pragmatishen Überlegungen des Programmierers zuentstammen, aber niht durh reale Anwendungen untermauert zu sein.Der Benhmark misst also niht die Metadatenleistung eines Cluster-Datei-systems, sondern vor allem die Leistung der verwendeten vier Operationen, wo-durh vor allem die Auswertung der Phasen 1 und 3, die nur Erzeugungs- undLösh-Operationen vermessenen, eine gewisse Aussagekraft besitzen.B.2 Vergleih von PVFS2 und CLFIn diesem Abshnitt wird CLF anhand von Metabenh mit PVFS2 [17℄ (Ver-sion 1.5.1) verglihen. Bei CLFwird eine Kon�guration mit einem zentralenMetadatenmanager verwendet, die dem Layout einer PVFS2-Installation ent-spriht.Abbildung B.1 (Seite 165) zeigt die Verteilung der Komponenten auf dieKnoten. Der Metadatenmanager kommt auf Knoten 1 zur Ausführung, dieDaten-Server werden auf den Knoten 13, 14, 15 und 16 platziert. Alle Knoten,einshlieÿlih der Knoten auf denen Dienstgeber laufen, werden für jeweils zweiKlienten verwendet. Bei Messungen mit weniger als 32 Klienten werden zuerstdie Klienten auf Knoten mit geringerer Ordnungsnummer verwendet, währenddie übrigen Klienten niht verwendet werden.Abbildung B.2 zeigt die Leistung der beiden Dateisysteme in Phase eins. Esist deutlih zu sehen, dass die Leistung von CLF deutlih höher als die von PVFSist. CLF (CLF_Manager) erreiht mit 1032.51 Operationen pro Sekunde seinemaximalen Durhsatz bei 6 Klienten, während PVFS seine maximale Leistung
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CLF PVFSAbbildung B.2: Metabenh, Phase 1: Erstellen von DateienKon�guration: Abb. B.1mit 49,36 Operationen pro Sekunde bei 32 Klienten erreiht. Die maximaleDatei-Erzeugungs-Rate von CLF liegt damit a. 20 mal höher als die von PVFS.In Phase zwei (Abbildung B.3) zeigt sih ein ähnlihes Bild: Auh hier ist derDurhsatz von CLF um ein Vielfahes höher als der von PVFS. CLF erreihtseine maximale Leistung bei 6 Knoten mit 1150,12 Transaktionen pro Sekunde,während bei 32 Knoten ein Maximum von 68,91 Transaktionen pro Sekundeerreiht (Faktor 16 Untershied). Beide Dateisysteme können in Phase zwei mehrOperationen pro Sekunde bearbeiten als in Phase eins. Der Grund dafür liegt inder Zusammensetzung der Operationen: Die Manipulation von Verzeihnissenist o�enbar viel aufwändiger als die Manipulation von Metadaten, die beimLesen und Shreiben von Daten vorgenommen wird.Auh in Phase drei erreiht CLF bei 6 Klienten seine maximale Auslastung(3766,50 Lösh-Operationen pro Sekunde), während PVFS bei 32 Klienten seinMaximum (36,83 Lösh-Operationen pro Sekunde) erreiht. In dieser Phase liegtsogar ein Faktor von 102 zwishen den Leistungen der Dateisysteme.Au�allend an Phase drei ist die im Vergleih zu Phase eins deutlih hö-here Verarbeitungsgeshwindigkeit bei CLF . Dieser Untershied ist vermutlihauf das in Abshnitt 5.3.5.7 beobahtete Verhalten des Modules zur Verzeih-nisverwaltung zurük zu führen. Dort wurde gezeigt, dass das Entfernen einesVerzeihniseintrags aufgrund der Implementierung um Faktor 3 shneller ist alsdas Hinzufügen von Einträgen.Insgesamt ist die Leistung von PVFS überrashend shleht und das nihtnur im Vergleih mit CLF . Den höhsten Durhsatz erreiht PVFS in Phasezwei mit nur 68,91 Transaktionen pro Sekunde; in allen drei Phasen strebt dieLeistung von CLF bei steigender Klientenzahl auf einen Wert von a. 600 Ope-rationen pro Sekunde zu. Es ist leider niht nahzuvollziehen, warum der Durh-satz bei CLF nur bei niedrigen Klientenzahlen so groÿ ist und bei mehr Klienten
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CLF PVFSAbbildung B.3: Metabenh, Phase 2: Transaktionen (Erstellen, Löshen, Lesenund Shreiben von Dateien) Kon�guration: Abb. B.1
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CLF PVFSAbbildung B.4: Metabenh, Phase 3: Löshen von DateienKon�guration: Abb. B.1
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PVFSAbbildung B.5: Metabenh, Phasen 1�3: PVFSKon�guration: Abb. B.1nahlässt, weil der Benhmark keine detaillierte Auswertung der einzelnen Kli-enten zulässt.B.2.1 DeutungNah den Vergleihsmessungen mit beiden Benhmarks stellt sih die Frage,warum PVFS2 eine um mindestens eine Gröÿenordnung shlehtere Leistungals CLFzeigt? Es handelt sih dabei vermutlih um eine Kombination aus zweiUrsahen, die bei zwei der involvierten Komponenten zu �nden sind: Metada-tenmanager und Klient.Bei Betrahtung der Messergebnisse von Metabenh fällt auf, dass die Leis-tung von PVFS in allen drei Phasen, besonders aber in Phase 1, bei der Er-zeugung von Dateien, stetig und beinahe linear ansteigt. Abbildung B.5 zeigtnohmals die Ergebnisse der Messungen bei voller Ausnutzung der y-Ahse. Die-ses stetige Wahstum weist darauf hin, dass der Metadatenmanager von PVFSzu keinem Zeitpunkt ausgelastet ist und dass statt dessen ein Problem auf denKlienten vorliegt, weil jeder zusätzlihe Klient die Leistung um (näherungsweise)den gleihen Betrag erhöht.Die abshlieÿende Deutung des Verhaltens von PVFS2 ist in Abshnitt 6.5.3zu �nden.B.3 Zwei CLF SurrogateIn diesem Abshnitt wird das Verhalten einer CLF -Kon�guration, die Surro-gate verwendet mit der Standardkon�guration (Abbildung B.1) verglihen. DieSurrogate werden auf den Knoten 11 und 12 gestartet und senden bei Bedarf
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CLF Manager CLF 2 SurrogateAbbildung B.7: Metabenh, Phase 1: Erstellen von DateienKon�gurationen: CLF Manager : Abb. B.1, CLF 2 Surrogate: Abb. B.6
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CLF Manager CLF 2 SurrogateAbbildung B.8: Metabenh, Phase 2: Transaktionen (Erstellen, Löshen, Lesenund Shreiben von Dateien)Kon�gurationen: CLF Manager : Abb. B.1, CLF 2 Surrogate: Abb. B.6
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CLF Manager CLF 2 SurrogateAbbildung B.9: Metabenh, Phase 3: Löshen von DateienKon�gurationen: CLF Manager : Abb. B.1, CLF 2 Surrogate: Abb. B.6durhgeführten Operationen ist die shlehtere Leistung sogar erwartungsge-mäÿ, weil das Erstellen und das Löshen von Dateien einen erhöhten Kommu-nikationsaufwand zur Folge hat und die Antwortzeiten durh das Weiterleitender Anforderung von einem Surrogat auf den anderen steigen.Trotzdem ist das Ergebnis des Benhmarks als positiv zu bewerten, weilsih die Verwendung der Surrogate selbst bei dieser höhst ungünstigen Zusam-mensetzung von Operationen niht sehr negativ auswirkt. In der Transaktions-Phase, in der neben Erstellung und Löshung von Dateien auh Zugri�e aufdiese erfolgen, ist der Untershied kaum noh bemerkbar.
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