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Résumé :

Cette these présente un systeme de types pour le langage Prolog, intégrant la
notion de mode, c’est-a-dire le degré d’instanciation des termes. Le type d’un
prédicat est caractérisé par les types d’appel et de retour de ses arguments, ce
qui permet d’en spécifier plus finement le comportement.

Le systeme est déclaratif : l'utilisateur doit fournir les types de tous les
prédicats. Un langage de types est défini, permettant d’exprimer la notion de
polymorphisme paramétrique, ainsi que la relation d’inclusion entre types.

Une condition suffisante de bon typage est présentée et validée théoriqguement.
Cette condition permet de vérifier qu’'un programme a un comportement
compatible avec les spécifications de types de ses prédicats.

Un prototype du systéme a été réalise, permettant une validation pratique de la

condition de bon typage.

Mots clés : Prolog, types, polymorphisme, modes.
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Introduction

Il est communément admis que la notion de type est une notion essentielle aux
langages de programmation, pour une exécution efficace des programmes et
une meilleure sdreté dans l'utilisation des constructions d'un langage. La

description des types de données utilisées fait par ailleurs partie de la
documentation d'un programme.

Il est donc naturel d’envisager de typer Prolog, et ce théme a fait I'objet de
nombreux travaux ces dernieres années. Cependant, un consensus est loin
d’avoir été trouvé, sans doute parce que les bonnes notions n’ont pas encore été
découvertes. En effet, tous les travaux ont une caractéristique commune : ils ne
traitent qu’'une partie du langage, et leur extension pose une série de problemes
non résolus a ce jour.

Le travail de cette thése a été consacré a I'étude d’'un systeme déclaratif de types
polymorphes pour le langage Prolog et au développement d’'un prototype de ce
systeme.

Nous avons particulierement étudié ici une notion rarement abordée dans le
contexte de Prolog : le polymorphisme inclusif. Grossierement, il s’agit de
permettre a un terme d’appartenir a plusieurs types non nécessairement
disjoints. Cela permet de définir plusieurs profils pour le méme prédicat. Par
exemple, I'addition peut s’effectuer sur des entiers ou des entiers naturels.

Cette notion ne s’introduit cependant pas de fagcon immédiate en Prolog : I'étude
d’'un seul exemple (cf. 1.4.2) montre l'interaction avec une caractéristique du
langage, la non-directionnalité des arguments d’'un prédicat. Nous avons ainsi
été amenés a prendre en compte la notion de mode (le degré d’instanciation d’un
terme) qui permet de spécifier les flot de données des prédicats. L'originalité de
notre approche est que nous avons intégré les notions de mode et de type, plutbt
que de les considérer classiguement comme indépendantes. Il en résulte une plus
grande finesse des modes, et une plus grande richesse des types. Il nous est par
exemple facile de décrire I'ensemble des lisgemi-closeqcf. 2.3.1) : leur
nombre d’éléments est instancié (connu), mais les éléments ne le sont pas
nécessairement.

Nous divisons ce rapport de thése de la maniéere suivante :

- Le chapitre 1 présente les concepts fondamentaux d’'un systeme de types pour
Prolog : la notion de type et les différentes approches de typage. Des systemes
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de types concrets sont présentés pour illustrer ces approches, montrer les
problémes classiques d’'un systeme de types Prolog et les solutions possibles. Le
réle de la notion de mode pour le langage et dans les systemes de types est
également justifie. Le chapitre est terminé par une discussion sur le choix des

méthodes de notre systeme.

- Dans le chapitre 2, nous décrivons notre systeme de types du point de vue de
I'utilisateur : le langage de types, les différents types qui peuvent étre définis et
utilisés, les formes de déclaration des prédicats, la relation d’ordre principale
entre les types : relation “plus modée”, et le principe de vérification du bon
typage d’un programme. Plusieurs exemples sont montrés pour illustrer les
capacités du systeme dans la détection d’erreurs.

- La fondation théorique du systeme est présentée dans le chapitre 3 : la notion
de type, ses propriétés principales, la relation “plus modée” entre les types, les
conditions du bon typage, et le théoreme central, qui affirme la correction de
types des programmes bien typés, sont définis et prouvés théoriquement.

- Le chapitre 4 décrit I'implantation du prototype de ce systéme.
L’'organisation interne des déclarations, les algorithmes et les techniques
utilisées pour mettre en ceuvre les concepts théoriques du systeme sont
présentés.

- Le dernier chapitre présente un bilan général du systéme de types réalisé, et
les développements envisageables.

Dans toute cette thése, la syntaxe Prolog Edinbourgh est utilisée. Pour le lecteur
plus familiarisé avec Prolog Il ([Colmerauer 82]), rappelons que les constantes
commencent par une minuscule et les variables par une majuscule. Par ailleurs,
les listes s’écrivent entre crochets, par exemple, [], [1,2,3], [a | L]. Enfin, la
notation p/n désigne un prédicat n-aire.



Chapitre 1
TYPER PROLOG

Dans ce chapitre d’introduction aux systemes de types Prolog, aprés avoir
présenté le réle des types pour le langage, nous décrivons la notion de type
communément définie dans les systemes de types actuels avec ses propriétés les
plus caractéristiques. Les différentes approches de typage sont ensuite analysées
et illustrées par des systemes de types concrets. La derniere partie est consacrée
a une discussion qui conduit a la conception de notre systeme.

1.1 Avantages de la notion de type pour Prolog

La notion de type est largement utilisée dans les langages de programmation.
Un type est tout d’abord un ensemble de valeurs que l'on sait représenter
efficacement en machine. Mais c’est aussi un moyen de contrdler I'utilisation
des constructions d’'un langage. L’exemple des langages fortement typés montre
la bénéfice d’un contrble de type effectué statiguement, a la compilation : de
nombreuses erreurs sont détectées plus tot et plus systématiquement.

Etant un langage faiblement typé, Prolog ne facilite pas la mise au point de ses
programmes. Les seules erreurs de type dans les programmes proviennent d’un
mauvais usage des prédicats prédéfinis. Un programme ne contient aucune
information redondante sur les constructions utilisées. Tout argument d’un
appel de prédicat appartient a l'univers des termes Prolog, tout appel est
correct : enparticulier ni les noms des prédicats, ni leur nombre d’arguments
ne sont verifiés.

Cependant, chaque prédicat est toujours défini par rapport a une spécification
éventuellement implicite ('intention du programmeur), sur ce qu’il doit faire et
sur la structure de ses données. Cette spécification implique donc, pour chacun
des arguments, un type qu’il doit satisfaire dans tous les appels du prédicat.

Les incohérences de type, ayant lieu quand un argument d’un prédicat n’est pas
de la structure désirée, existent donc toujours. Elles ont pour effet des
comportements non désirés, des résultats inattendus des programmes.



Considérons, par exemple, I'addition des entiers naturelzéonreprésente
I'entier 0 ets(N), I'entier n+1, oun est I'entier représenté pét.

add(zéro, N, N).
add(s(X), Y, s(2))— add(X, Y, 2).

L’addition est ici implicitement spécifiée sur les entiers, et cependant le prédicat
peut réussir lorsque le deuxieme et le troisieme argument ne sont pas des
entiers, comme dans le but add(s(zéro), ab, s(ab))

Les incohérences de type, parfois conséquences de simples fautes de frappe
(donnant lieu a des noms incorrects de foncteur, de variable), ne sont pas
détectées, ni a la compilation, ni a I'exécution. La mise au point des
programmes en devient parfois vraiment difficile.

Examinons maintenant le programme suivantye2 sert & mettre une liste
donnée dans l'ordre inverse :

rev([], [].
rev([A | L], R) = rev(L, R1), append(rl, [A], R).

append([], L, L).
append([A | L], M, [A | N]) .= append(L, M, N).

Une faute de frappe a remplacé la variaBlepar la constantel, dans la
deuxiéme clause dev/2 Le sous-but append(rl,[A], R) ne peut jamais
réussir, et lajuestion :~ev([1,2], [2,1]), par exemple, échoue.

Ou encore soit le programme, qui définit le prédisatis_ens/2supposé
vérifier I'inclusion de deux ensembles représentés sous forme de listes :

sous_ens([], ).
sous_ens([E | Esl], Es2) eléement(Es2, E), sous_ens(Esl, Es2).

élément(X, [X | _]).
elément(X, [_ | L]):— élément(X, L).

Ici, le prédicatélément/2est défini pour vérifier I'appartenance du premier
argument a une liste d’éléments. L'utilisation incorrectegenent/2dans la
deuxiéme clause dmus_ens/Zles arguments ont été permutés), fait échouer la
question :—sous_ens([a, b][a, b, c]), qui est en réalité vraie par rapport a la
spécification du prédicat.



L'utilisateur peut éviter ces incohérences en écrivant, par exemple pour le
prédicatadd/3 la version suivante, cette fois conforme a la spécification
implicite :

add(zéro, N, N):— nat(N).
add(s(X), Y, s(Z2)):— add(X, Y, 2).
nat(zéro).

nat(s(N)) :— nat(N).

Cette version est cependant inefficace, puisque la vérificationNgest un
entier est effectuée pendant I'exécution.

Définir une notion de type pour Prolog devrait permettre d’effectuer des
contrbles statiques sur un programme, sans nuire a son execution efficace : dans
I'exemple précédent, le prédicaat/1 sert justement a effectuer ce contréle de
type. Ces controles détectent des incohérences des données par rapport a la
spécification du programme et facilitent donc le travail de mise au point de
I'utilisateur.

L'introduction de la notion de type a un autre avantage dans la correction des
programmes en Prolog standard. Une implantation concréte de Prolog contient,
a coté de Prolog pur, de nombreux prédicats prédéfiniprédicats
arithmétiques i6/2, <2, >/2, ...), prédicats extra-logiquesead/l, write/l,
name/2 ...). Les données, pour cette partie du langage, sont typées. Il existe
donc des types primitifs integer, atom ..., et certains de ces prédicats ne
traitent strictement que des données d’'un type primitif déterminé. Par exemple,
le prédicatname/2 exige que son premier argument soit un atome ou un
nombre, le prédicais/2 exige comme deuxiéeme argument une expression
arithmétique. Les erreurs de type dans ce cas sont détectées pendant I'exécution
du programme. Elles produisent des messages d’erreur du systeme, et
I'exécution du programme s’arréte.

L'existence de types en Prolog permettrait encore de résoudre partiellement le

probléme de sécurité pour le développement de gros programmes sur la base de
prédicats déja construits. Les spécifications des types d’argument servent en

effet d’interface entre les prédicats. Les mauvaises utilisations des prédicats

deviendraient moins fréquentes.

Enfin, les spécifications de type des prédicats rendraient possible une génération
de code exécutable optimisé, surtout en utilisant des structures déja connues des
arguments pour choisir I'algorithme d’unification spécifique correspondant.

Les tentatives de définition de type pour le langage Prolog sont donc bien
justifiées. Pourtant, définir un systeme de types efficace, mais qui ne limite pas
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les capacités du langage, et qui n’alourdit pas trop la tache de ['utilisateur,
demande de résoudre plusieurs problemes : quelle notion de type choisir,
comment typer, comment acquérir les spécifications de type et comment
vérifier la cohérence entre un programme et ses spécifications de type. Les
sections qui suivent présentent ces problémes et les solutions possibles proposées
dans les systémes de types existants.

1.2 Notion de type de Prolog

Comme dans d’autres langages, le type d’'un argument d’'un prédicat Prolog
spécifie le domaine de termes que cet argument peut prendre pendant
I'exécution du programme, quand le prédicat est appelé. D’apres [Cardelli 85],
ou un type est considéré comme un ensemble de valeurs, un type dans le langage
Prolog est un ensemble de termes que ses programmes manipulent. Un terme
est du type, s'il appartient &.

Pourtant, tout ensemble de termes ne peut pas étre un type. Un type d’'un
langage doit satisfaire de plus des contraintes définies par la sémantique de ce
langage.

Cette partie présente les propriétés les plus caractéristiques de la notion de type
utilisée dans les systémes de types Prolog actuels : la fermeture par
généralisation d’'un ensemble de termes clos et la fermeture par produit
cartésien. Ensuite, la notion d’ensemble régulier choisie pour représenter les
types Prolog est définie sous la forme d’équations récursives. Une propriéte tres
recherchée des systemes de types est le polymorphisme qui permet a un
argument de prédicat ou de procédure d'avoir difféerents types. Les deux sortes
de polymorphisme déja traitées dans les systémes de types Prolog : le
polymorphisme paramétrique et le polymorphisme inclusif, sont aussi
présentées et illustrées par des exemples.

1.2.1 Qu’est-ce qu’un type pour Prolog?

La premiére caracteéristique d’'un type Prolog provient du fait que la sémantique
du langage est basée sur I'Univers de Herbrand, qui ne contient que des termes
clos. La plupart des systemes de types Prolog définissent donc les types comme
des ensembles de termes clos. Pour un terme non clos, il est dit bien typé par
rapport au type s’il peut étre instancié a un terme clostde
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Le systeme de types que nous proposons admet une notion de mode, et dans ce
systeme un type peut contenir des termes non clos. Nous avons donc choisi de
ne pas présenter les travaux classiques a l'aide des notations usuelles se limitant
aux termes clos. Dans notre présentation, tout terme bien typé par rapport a un
type est aussi considéré comme appartenant a ce type. Par conséquent, un type
dans les systémes classiques est constitué d’'un ensemble de termes clos et des
termes plus généraux que (instanciables a) les éléments de cet ensemble.

La deuxiéme propriété importante des types Prolog : la fermeture par produit
cartésien, est demandée pour l'efficacité et le déterminisme des opérations
principales de l'inférence ou de la vérification de types : calcul de l'intersection
de deux types, vérification de I'inclusion d’un type dans un autre, dérivation du
type d’'un sous-terme a partir de celui du terme ([Mishra 85]).

Un ensemble de termes E estféitmé par produit cartésien si pour tous
X, y de E tels que :
X contient un n-uplet ¢x ..., X,),

y =X[(Xg, s %) 1 (Y1s -0 W)L,
(X [X1/ o] signifie le remplacement dg ”ans x par ¥),
tout ensemble de termes :
xX[xXq, ... %) 1 (g, ... Z9] | 3 = %5, ou Z =Y, I<isn}
(fermeture cartésienne de {Xx, y})
est inclus dans E.

Par exempldf(a, a), f(a, b), f(b, a), f(b, b)est fermé par produit cartésien,
mais{f(a, a), f(b, b)}ne l'est pas.

La fermeture par produit cartésien exprime l'indépendance entre les
composants des termes d’un type. Par exenffllgy, %) | X1, % 0 nat} est un

type, maiff(x, x)|x O nat} n'en est pas un.

Ensembles réguliers de termes

La notion d’ensemble régulier de termes est une extension de celle d’expression
réguliere définie classiguement en théorie des langages. Par exemple,
'ensemble des entiers naturaiat = {zéro, s(zéro), s(s(z&)), ...}, est un
ensemble régulier. Les ensembles reguliers satisfont les deux propriétés des
types présentées dans la partie précédente, et forment de plus une famille
d’ensembles fermée par application de fonction, par union disjointe et par
récursivité ([Mishra 85]).
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Plusieurs notations équivalentes peuvent étre utilisées pour présenter les
ensembles réguliers. L'ensembtat, par exemple, peut étre donné par
I’équation récursive suivante :

nat = zéro | s(nat)
Il peut aussi étre défini par le prédicat unaire :

nat(zéro)

nat(s(X)) :— nat(X).
Et enfin, d’aprés la définition de [Mishra 84], il peut étre donné par 'arbre
réguliersuivant :

nat =fix X.(zéro +s(X)),
oufix est I'opérateur utilisé pour définir des ensembles infiniX &t variable
de récursion.

Dans la plupart des systemes de types et surtout dans les systemes déclaratifs, la
notation équationnelle a été choisie pour définir les types, car cette notation est
proche de celle des langages typés classiques. Nous allons donc nous aussi
utiliser cette notation dans tout le reste de ce document.

Soit Var -lI'ensemble de variables,
Func - I'ensemble de foncteurs (symboles de fonction avec arité),
Pred -l'ensemble de prédicats (symboles de prédicat avec arité),
utilisés pour construire les programmes Prolog.
Soit TName un ensemble de symboles, différents de ceux de Var, Func, Pred,

utilisés pour désigner les ensembles réguliers.

Un ensemble régulierest 'ensemble défini par une équation de forme :
1= G| ... | Gy

ou :

- T est un élément dEName qui désigne I'ensemble a définir,

- la partie droite est une enumeration de composantsieCla forme

f(E, .... By :
f/n est un foncteur Prolog (de Func),
E; ..., E, sont des noms deName ou des énumerations de composants

de la forme f(E, ..., E,),
- les foncteurs de ;Gont différents.

Par exemple : tl=alb,
t2 = f(a, b)| g(a| b),
t=a|b]f(t),
est un systeme d’équations qui définissent les ensembles régyli@rg.
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Soit E un ensemble de termes. flemmeture par généralisationde E est
I'ensemble : gen(E) = {x[1x' O E, June substitutiow, ox = x'}.

L’ensemble de termes représenté par un ensemble régulier est déterminé de la
facon suivante :
* [[t]] est 'ensemble de termes désignépar

* [Ul=0C 10 ... OMCxll sit=Cy | ... | Gy

» [f(ty, ., 1l = gen{f(q, -, G) | GelosO [rj], 1sisn},

* Pour les équations récursives ou mutuellement récursives, les ensemjbles [[
a définir, sont les plus petits ensembles qui satisfont toutes ces équations.

On démontre que ces ensembles existent toujours et sont uniques pour chaque
systéme d’équations récursives.

Les ensembles définis par les équations de I'exemple présenté sont donc les
suivants :
tl ={a, b} O Var,
t2 = {f(a, b), g(a), g(b)}l
{g(X), f(a, X), f(X, b), f(X, Y)X, YO Var, XZY} O Var,
t ={a, b, X, f(a), f(b), f(X), f(f(a)), f(f(b)), f(f(X)), .|.X O Var}.

On démontre que I'ensemble de termes clos des ensembles ainsi définis est
fermé par produit cartésien. Cette propriété est déduite de la condition imposant
que les foncteurs des composanisi@ne énumération doivent étre distincts.

On peut voir maintenant que cette propriété permet de dériver, a partir du type
d'un terme, le type de chacun de ses sous-termes d’'une facon déterministe.
Ainsi, si le termef(x, y) est de typer = f(a | b, c| d), on peut déduire
indépendamment de la valeurylde typer; =a| b pourx, et independamment

de la valeur de le typet, =c | d poury.

1.2.2 Polymorphisme

Dans les systemes de types, le polymorphisme exprime le fait qu’'un prédicat ou
une procédure peut étre utilisé sur différents types de données. Il est clair que
c’est une propriété importante et les systemes de types polymorphes sont donc
tres appréciés. Pour le langage Prolog, deux sortes de polymorphisme ont été
déja pris en compte.
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al Le polymorphisme paramétrique

Traduit par la présence de variables dans les expressions de type d’un argument,
ce polymorphisme capture I'idée qu’un prédicat fonctionne uniformément sur

certaines de ses données, sans utiliser leurs structures particulieres. Cela permet
de ne pas préciser le type de ces éléments et de I'exprimer par une variable de

type.

Exemple: Dans les prédicats suivants

length([], 0).
length([A | L], N) :— length(L, N1), N is N1+1.

append([], L, L).
append([A | L], M, [A | N]) :—append(L, M, N).

ou length/2 détermine le nombre d’éléments d’une listeappend/3sert a
concaténer deux listes, la structure des éléments des listes n’est précisée dans
aucune des clauses, et ces prédicats peuvent étre utilisés avec des listes
d’entiers, des listes de listes, ... L'important pour le prédapgiend/3est

que les éléments soient de méme nature. Il est donc souhaitable de spécifier
le type de I'élément de la liste par une variable de fiypet le type d’'un
argument qui représente une liste, dépend de cette vafiable

Un tel type peut étre représenté par un hom contenant des parametres qui sont
utilisés dans I'équation le définissant, par exemple :

list(T) =[] | [T | list(T)] .
Un type polymorphe est interprété comme une fonction sur les types. Un
prédicat ayant un type d’argument polymorphe peut accepter comme argument
effectif correspondant, un terme d’un type qui est une instance du type
polymorphe précisé. L'utilisation de variables de type permet en plus de
contraindre différents arguments a prendre leurs valeurs dans le méme type, ce
qui permet d’exprimer la compabilité des variables dans un programme. Par
exemple, la spécification :

append(list(T), list(T), list(T))
exprime bien le fait que les éléments des listes représentées par les arguments de
append/3oivent étre d’'un méme type.

15



b/Le polymorphisme inclusif

La définition de la relation d’inclusion entre deux types permet a un terme
d’appartenir en méme temps a plusieurs types, et au systéeme de types de
reconnaitre un ensemble plus large de clauses bien typées. Ce traitement est
différent des systémes de types issus des travaux sur le langage ML ou deux
types doivent nécessairement étre disjoints.

Exemple:

Soit le prédicadérivée(E, V, D)qui calcule la dérivé® d’'une expression
arithmétiquek par rapport a une variablé (pouvant étrex ouy) :

dérivée(N, V, 0):— number(N) % number/lest prédéfini

dérivée(V, V, 1).

derivée(E, V, 0):— variable(E), différent(E, V).

dérivée(E1 + E2, V, D1 + D2)—  dérivée(El, V, D1),
derivée(El, V, D1).

variable(x).

variable(y).

différent(x, y). % Les constantes yreprésentent
different(y, x). % les variables formelles

Il est clair que les nombres et les variables formekesy sont des
expressions et les types utilisés devraient refléter ces inclusions, par exemple
en étant définis par :
var =X |y,
exp = number | var | exp + exp.
Et le systéme devrait ensuite accepter comme bien typée la clause :
derivée(V, V, 1).
en autorisant les appels comme dérivée(x, X, 1) ou x est considéré
comme une variable formelle dans le deuxieme argument, et une expression
dans le premier.

Nous verrons cependant que l'inclusion de types ne peut pas étre correctement
traitée sans la notion de mode. Nous étudions ce probléme au paragraphe 1.4.
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1.3 Les approches de typage

Les difféerents réles de la notion de type dans le langage, ainsi que les multiples
méthodes pour acquérir les spécifications de types, ont amené plusieurs
approches de typage pour Prolog. Cette partie propose une classification
générale des systémes de types actuels afin de présenter ces approches et les
probléemes communs a tout systeme de types Prolog. Deux systemes de types les
plus représentatifs de deux approches différentes : déclarative et inférentielle,
sont présentes, ce qui permet de détailler leurs méthodes de typage et de donner
une comparaison générale entre ces deux approches.

1.3.1 Erreur de type et Echec

Dans les systemes de types, un programme est dit “bien typé” si les appels de
prédicats pendant I'exécution sont en conformité avec les types spécifiés. Un
programme est dit “mal typé” s’il n’est pas bien typé. Il existe deux points de

vue différents sur la corrélation entre les types et les solutions des programmes.

Dans les systemes de [Mycroft 84], [Dietrich 88], [Lakshman 91], le fait qu’'un
programme soit bien typé ou non ne dépend pas de sa réussite ou son échec. |l
existe dans cette approche une notion d“erreur de type” qui sert a marquer une
incohérence de type dans les appels de prédicats pendant I'exécution. Il en
résulte donc qu“un programme bien typé ne produit pas d’erreur de type a
I'exécution”.

Certains, ([Xu 88]), ont reproché a Mycroft-O’Keefe de ne pas avoir redéfini la
sémantique non typée du langage et d'utiliser donc les types comme des
propriétés extra-logiques des programmes. Pourtant ce n’est qu’'un aspect
formel qui n’affecte pas la valeur pratique du systeme dans la détection des
incohérences de types.

En reconstruisant le systeme de [Mycroft 84] pour prendre en considération les
types dans la définition de la sémantique du langage, Lakshman a prouvé la
consistance sémantique de ce systeme. Dans le travail de Lakshman, un nouveau
langage : “Prolog typé”, est donc défini avec la sémantique non typée de Prolog
reformulée pour tenir compte en plus des clauses définissant les prédicats, et les
types déclarés. Un programme mal typé est maintenant rejeté par le systéeme
parce qu’il ne fait sGrement pas partie du langage. Par exemple, le programme :

append([], L, L).

append([A | L], M, [A | N]) .= append(L, M, N).
— append([], a, X).
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ne sera pas accepté, cadans la question n’est pas du type déclaré. Cette
approche, séduisante par ses liens avec la logique typée, n’a cependant pas
encore permis de traiter la notion d’inclusion entre les types.

Dans [Mishra 84], [Kanamori 85], [Kluzniak 87], [Zobel 87], [Hanus 89], qui
suivent un autre point de vue, une incohérence de type conduit nécessairement a
I'échec du programme. “Un programme mal typé échoue donc toujours”.

Ce principe de typage est réalisé dans le systeme de Hanus par la reconstruction
du mécanisme d’exécution des programme : l'unification standard a été
remplacée par une unification typée. Ainsi, dans le programme présenté
ci-dessus dappend/3 le but :(—append([], a, X)ne provoque pas d’erreur de

type, mais les unifications de ce but avec les deux tétes des clauses échouent
quand il est détecté qaen’est pas de typlst(T).

Dans [Mishra 84], [Kanamori 85], [Kluzniak 87], [Zobel 87], les types des
prédicats sont inférés a partir du programme et sont des sur-ensembles de leurs
solutions. Les types sont donc une notion syntaxique utilisée pour décrire les
propriétés sémantiques du langage.

1.3.2 Typer un programme

Typer un programme Prolog signifie déterminer les types de tous ses objets :
les prédicats, les foncteurs et les variables.

- Nous supposons les notations suivantes pour la suite de notre exposé :

TVar I'ensemble de variables de type,

TFunc I'ensemble de foncteurs de type,

T variable de type (d&Var), appeléa-variable,
T type,

a, b,c, ... atomes,

X, Y, z, ... termes Prolog,

X, Y, Z, ... variable Prolog (dear),

f foncteur Prolog (de Func),

p prédicat Prolog (de Pred).

- Les définitions ci-dessous sont essentielles pour présenter les systémes de
types.
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Le type d’un prédicat, noté'p---'Tn, ol p/n est le nom/arité du prédicat, est
I'assertion que les arguments du prédicat sont respectivement de typet,,

a son appel et a son retour. Le type d’'un prédicat estoditect s’il est vrai
pendant toute I'exécution du programme.

Le type d’'une variable, noté Xt; ou X est une occurrence de variable dans le
programme, et appelgssignationde X, est I'assertion que le terme représenté
par X, est de typa. Une assignation est ditonsistantesi elle est vraie
pendant toute I’'exécution du programme.

Un programme est ditypé si tous ses prédicats ont une spécification de type.
Un propramme typé est ditien typé si les types de tous ses prédicats sont
corrects.

1.3.3 Systémes déclaratifs et inférentiels

On peut aussi classifier les systemes de types suivant leur fagcon d’acquérir les
spécifications de type dans les programmes Prolog.

- Dans les systemes déclaratifs : les types des objets du programme sont définis
par |'utilisateur.

- Dans les systemes inférentiels : les types sont inférés automatiquement a
partir du programme.

Pour les systemes déclaratifs : [Mycroft 84], [Dietrich 88], [Hanus 89], les
déclarations de types, données par I'utilisateur, sont des contraintes sur le type
d’argument des prédicats. Les systemes disposent de regles permettant de
vérifier statiquement si un programme est bien typé.

En pratique, l'utilisateur ne spécifie dans un programme que le type des
prédicats. A partir de ces déclarations et des regles de vérification du bon
typage, qui expriment une relation entre les types des prédicats et ceux des
variables dans une clause, le systeme dérive pour chaque variable son
assignation. Si pour chaque variable est trouvée une assignation unique, le
programme est bien typé. Dans ce cas, ces assignations sont consistantes.

Ainsi du point de vue de l'utilisateur, un tel systéme ressemble a celui d’un
langage typé classique, ou les déclarations permettent d’exprimer l'intention de
I'utilisateur dans la définition des prédicats : leur spécification. Toutes les
incohérences de types seront détectées par le compilateur. Pourtant ces
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déclarations sont a la charge de I'utilisateur. Une solution a ce probleme a été
réalisé dans [Lakshman 91], ou l'utilisateur ne spécifie que les types de certains
prédicats clé, et le systéeme est capable de reconstruire les types des autres
prédicats d’apres les types déclarés.

Dans les systemes [Mishra 84], [Kanamori 85], [Kluzniak 87], [Zobel 87], par
contre, les spécifications des prédicats sont calculées par le systeme a partir du
programme, ou a partir du programme et des types déja définis comme dans le
systeme de Kanamori et Horiuchi. Le principe de I'inférence des types d’'un
programme consiste a effectuer une analyse statique de toutes ses clauses, en
collectant, pour chaque prédicat, les structures possibles que chacun de ses
arguments peut avoir chaque fois que ce prédicat réussit. Les conditions
nécessaires au succes des prédicats sont considérées pendant le calcul comme des
contraintes de types. Le type inféré pour chague argument de prédicat est le
plus petit type qui contient tous les termes des structures trouvées. Ce type
inclut donc I'ensemble des solutions du prédicat, défini par son modele de
Herbrand. Un programme est mal typé si pour un prédicat est inféré un type
vide, ou s’il est impossible d’inférer les types qui satisfont les contraintes de

types.

1.3.4 Un systéme déclaratif

Cette partie présente le systeme [Mycroft 84], qui, étant le premier systeme de
types polymorphes, a abouti a plusieurs systemes de types pour Prolog :
[Dietrich 88] en a fait une extension avec traitement des inclusions des types,
[Lakshman 91] I'a reconstruit avec reformulation de la sémantique du langage.

Déclaration d’'un programme

Un programme avec déclarations doit contenir les parties suivantes :
- les définitions de types,

- les déclarations de prédicats,

- les clauses définissant les prédicats.

Le langage de type utilisé dans ce systeme est une version du langage

éguationnel des ensembles réguliers présenté dans le paragraphe 1.2.1 avec la
participation des variables de type.
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Une définition de type est de la forme :
type 4Ty ., T = Cul oo | Gy

ou :

- t/k est un foncteur de type (d&unc),
T4, ..., T sont deg-variables,
C; est de la forme fig, ..., 1), f/n est un foncteur Prolog (de Func),
14, ..., Ty Sont des noms de typea-variables, ou foncteurs de type appliqués

sur un n-uplet de noms de type.
- Les foncteurs de ;Gont differents,

- Toutes les-variables de la partie droite doivent étre présentes dans la partie
gauche.

Dans chaque définition de type, le nom a gauche désigne le type, qui est défini
par I'expression linéaire des foncteurs Prolog et des constructeurs de type a
droite.

Une déclaration de prédicat est de la forme :
pred  p(ty, ... Tp)

ou p/n est un prédicat de Pred,
14, ..., T, sont des noms de type,

et qui signifie que; est le type de I'argument i de p/n.

Exemple :
type list(T) =[] | [T | list(T)].
type t =alb.
pred append(list(T), list(T), list(T)).
pred rev(list(T), list(T)).
pred exlist(list(t)).
pred ex(list(t), list(t)).
append([], L, L). (1)
append(JA | L], M, [A | N]) :— append(L, M, N). (2)
rev(ll, I)- (3)
rev([A | L], R) = rev(L, R1), append(R1, A, R). (4)
exlist([a, b, a]). (5)
ex(Li, Lf) :—exlist(Li), append([a], Lf, Li). (6)

est un programme avec toutes les déclarations nécessaires de ses objets.
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Vérificateur de type

La vérification d'un programme consiste a vérifier le bon typage de chaque
clause d’apres les regles établies dans le systeme. Cette vérification est
locale : chaque clause est traitée indépendamment des autres.

Dans chaque clause, a partir de ces régles et des types déclarés des prédicats et
des foncteurs, le systeme dérive pour chaque occurrence de variable, les types
gu’elle devrait avoir : son assignation consistante (cf. 1.3.2). Le type de la téte
de clause doit étre aussi général que la déclaration du prédicat. Le type des
littéraux du corps de la clause doit étre une instance de leur déclaration.

Si pour une variable sont dérivés deux types, ils doivent étre unifiables. Leur
instance la plus générale, sera son assignation findilestdnciation de
T-variables, produite par cette unification, ne peut donc étre faite que si ces
T-variables n’apparaissent que dans le corps de la clause.

Si le résultat de I'analyse donne a chaque variable un type unique, la clause est
bien typée.

Exemple :

La vérification de la clause (2) par rapport a la déclaratiompbend/3
déduit les assignations :
- dans latéted : Tq, L : list(Tq), M : list(Ty), N : list(Ty),

- dans le sous-bul, : list(T,), M : list(T,), N : list(T,).
Les variabled, M, N se voient assignées deux typéist(T;) et list(T,) qui
sont unifiables, et la clause est donc bien typée.

Dans la clause (4), I'erreur de type du deuxiéeme argument du sous-but
append/3est détectée, car la vérification de cette clause par rapport a la
déclaration deev/2 assigne & deux typesT, et list(T;) qui ne sont pas

unifiables.
Remarques sur les systemes déclaratifs

Il est clair que les déclarations de types peuvent exprimer tres précisément
I'intention du programmeur et donc la spécification du programme. Un tres
grand nombre d’erreurs de concordance de type des arguments, de nombre et
d’'ordre des parametres, de fautes de frappes, ... peuvent étre détectés
statiquement par le vérificateur de type.
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De plus, I'algorithme de vérification est en général simple, son implantation,
dans [Mycroft 84] par exemple, n’est pas codteuse, car I'analyse de types est
effectuée localement sur chaque clause.

L'inconvénient reproché aux systemes déclaratifs est que le programmeur voit
son travail alourdi par la charge de déclarer les type des prédicats.

1.3.5 Un systéme inférentiel

Le systeme de types exposé dans cette partie engendre, pour un programme
donné, les types monomorphes, représentés par des ensembles réguliers. Les
contraintes de type sont exprimées sous forme d’inclusion du type d’un sous-but
dans le type inféré du prédicat de ce sous-but. Cet algorithme a été réalisé par
[Mishra 84].

L’algorithme consiste a construire pour chaque argument d’'un prédicat son type
inféré, qui est la fermeture cartésienne de la somme de tous les termes qui
représentent cet argument dans les tétes de toutes les clauses de ce predicat.

Initialement chaque variable est remplacée par un type inconnu.

Dans I'étape suivante, le systeme déduit pour chaque sous-but de toutes les
clauses, les inéquations qui expriment l'inclusion du type de ses arguments dans
le type inféré correspondant du prédicat d’appel.

La derniere étape est la résolution du systéeme d’inéquations obtenues pour
trouver la solution des types inconnus.

Exemple : Pour le programme

sub(suc(zero), zero).
sub(suc(suc(X)), suc(Y))} sub(suc(X), Y).

- Le type inféré pour le premier argument sigb/2 est la fermeture
cartésienne dsuc(zero) | suc(suc{)), donc :suc(zero | suc(l)),

Le type inféré pour le deuxieme argument sib/2 est la fermeture
cartésienne deero | suc(3), donc :zero | suc(}).

- Les contraintes du programme (obtenues de la deuxiéme clause) sont :

suc(Ty) Jsuc(zero | suc@)) O T4 LJzero | suc(]),
T, [Jzero | suc(}).
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- Les solutions des inéquations somt:=t, T, =t,
out est le type défini par I'équatiornt = zero | suc(t)

- Le type inféré pour ce prédicat est daub(st, t) ou :
t = zero | suc(t), st = suc(t)

Remargues sur les systemes inférentiels

Le plus grand avantage des systémes inférentiels est que le travail de
I'utilisateur reste inchangé. Le systéme peut calculer automatiquement les types
des prédicats et vérifier en méme temps le bon typage du programme : une
incohérence de type conduit nécessairement a un type inféré vide, ou a une
contrainte d’'inclusion de types qui ne peut pas étre satisfaite.

Parfois, le type inféré est compliqgué et non pertinent. Par exemple, le type
inféré (par un systeme polymorphe) pour le prédapgiend/3est :

append(list(T1), T2, list(T1, T2))
ou list(T)=[]| [T | list(T)],
list(T1, T2) = T2 | [T1 | list(T1, T2)]
(listes d’éléements de typl se terminant par un élément de tyiid.

La complexité de ce type se propage aux types des prédicats qui utilisent
append/3 ce qui aboutit rapidement a des résultats illisibles ([Pyo 89]).

Enfin, le calcul pour inférer les types d'un programme doit étre effectué

globalement sur tout le programme, ce qui est plus colteux que le cas des
systemes déclaratifs.
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1.4 Les modes et leur relation avec les types

1.4.1 Intérét des modes

Les modes sont utilisés pour exprimer une autre spécification des predicats : le
degré d’instanciation de chaque argument d’'un prédicat a son appel et son
retour.

Les modes les plus courants, utilisés dans [Warren 77], [Mellish 81],
[Debray 85] sont :

C I'argument est toujours instancie,
f 'argument est toujours non-instancié (variable),
d I'argument est parfois instancié, parfois non.

Les modes structurés, introduits par [VanRoy 86], qui sont de la forme
f(Hy, ..., Ky, OU f est un foncteur n-aire, gf, ..., Y4, des modes de base

(c, f, 0, peuvent étre considérés comme une intégration de la notion de type
dans les modes. Ces modes permettent de spécifier le degré d’instanciation des
sous-termes d’'un argument.

Les modes sont utilisés principalement pour rendre I'exécution des programmes
plus efficace :

- La connaissance des modes des arguments d'une unification permet de
remplacer l'unification générale par une unification spécifique : affectation,
substitution, ..., moins colteuse. Cette application avec les modes définis dans
[Warren77], a été réalisée dans la plupart des compilateurs du marché.

- Une utilisation importante des modes consiste a une meilleure gestion de
'espace mémoire, car la distinction des variables des autres termes, plus ou
moins instanciés, permet, dans certains cas, de récupérer facilement I'espace,
occupé par un argument.

- L'information sur le degré d’instanciation des arguments en appel, peut étre
utilisée pour réordonner les sous-buts dans une clause, afin d’éviter les calculs
infinis ([Oudot 87]).

- Les modes, comme spécifications des prédicats, peuvent aussi étre utilisés
pour vérifier la correction des programmes. Par exemple, le programme :

rev([], [I)-

rev([A | L], R) = rev(R1, L), append(R1, [A], R).

— rev(L, [a,b]).
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boucle avec la stratégie de résolution en profondeur d’'abord, car cette
définition derev/2 doit étre utilisé pour résoudre des questions ou le premier
argument est clos. Une spécification de mod®sc, d) connue par le
compilateur ou linterpréte, est utile pour détecter I'incohérence dans la
question.

Dans [Dietrich 88], [Bruynooghe 82], [Somogyi 87], les modes sont utilisés avec
les types pour vérifier la cohérence des programmes.

Comme pour les types, deux approches de la spécification des modes sont
possibles :

- l'approche déclarative, ou les modes sont déclarés explicitement par le
programmeur;

- I'approche inférentielle, ou les modes sont calculés automatiquement a partir
du programme.

La premiere approche exige une vérification qui teste si toutes les déclarations
de modes données par l'utilisateur sont correctes sur I'ensemble de clauses des
prédicats.

L'inférence automatigue des modes consiste a analyser statiguement et
globalement tout le programme, pour calculer, pour chaque argument de
prédicat, le mode qui englobe tous les termes qu'il représente dans tous les
appels.

Il existe pour les systemes de modes, ainsi que pour les systemes de types avec
sous-types, un probléme qui peut conduire a des résultats inconsistants. C’est le
probléeme daliasing, réalisé par des occurrences multiples de variables et qui
peut avoir comme conséquence des instanciations incontrélables des variables
logiques. Ces dernieres peuvent changer brusquement la propriété de
I'argument qui représente cette variable.

Exemple :

P(X, Y) = a(X, Y), r(X), s(Y).

q(Z, 2).

r(a).

s(W).
Soit p(f, f) le mode d’appel du prédicatf2. Une propagation non soigneuse
de ce mode dans la claus pourrait donner & le mode de retout, qui
n'est pas consistante, car en réalité, apres le succeééXfleles deux
variablesX etY sont instanciéesa et le mode d& devrait donc étre.
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Des traitements spéciaux ont été réalisés dans les systemes de modes pour
prévenir les erreurs d’aliasing.

1.4.2 Les modes dans un systeme de types avec sous-types

Exploiter la relation d’inclusion des types a pour but d’augmenter la précision
de vérification, car dans un systéme de types ou cette relation n’est pas prise en
considération, il peut y avoir des clauses qui sont cohérentes par rapport aux
déclarations mais qui ne passent pas la vérification de types du systeme.

Revenons a I'exemple dkerivée/3(cf. 1.2.2.b) :

dérivée(N, V, 0):— number(N).

derivée(V, V, 1).

dérivée(E, V, 0):— variable(E), différent(g, V).

dérivée(E1 + E2, V, D1 + D2)-  dérivée(El, V, D1),
dérivée(El, V, D1).

variable(x).

variable(y).

different(x, y).

différent(y, x).

Il est clair que ce prédicat doit étre utilisé avec une expression en premier
argument et une variable formelle en deuxieme. Cette spécification peut étre
donnée dans le systéme de [Mycroft 84] par des déclarations suivantes :

type var = x|y.
type exp = numbelf x | y | exp+exp.
pred dérivée(exp, var, exp).

Pourtant la clause :
dérivée(V, V, 1).

est mal typée dans ce systeme, car les types déduits pour la Verisdoeexp

et var, qui ne sont pas unifiables (cf. 1.3.4.Vérificateur de type). La remarque
que les termes du typear sont aussi du typexp doncvar est inclus dangxp
conduit a l'idée d’'accepter cette clause, en autorisant deux occurrences d’'une
méme variable d’avoir des types différents, si I'un est inclus dans l'autre.

Cependant une simple acceptation de la clause peut conduire a des erreurs de
type pendant I'exécution. La question dérivée(x+y, X, 1) par exemple,
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retourne la répons¥ = x+y, qui n’est pas du typear. Cette erreur provient
d’'une mauvaise instanciation des arguments de la question : le deuxieme
argument est non instancié (utilisé comme paramésalta), le premier est
instancié (utilisé comme parametiennég, et donc le transfert de données est
effectué d’'un type plus grand a un type plus petit. Dans le programme de
dérivée2, cette propriété des termes n’est pas spécifiée pour des raisons
d’efficacité : La version correcte de la clause en question devrait étre
derivedV, V, 1) — variablg(V).

Pourtant une spécification explicite des modes d’argument du prédicat, qui
serait vérifiée a la compilation, peut aussi rendre le programme de I'exemple
correct et non moins efficace.

Cette remarque met donc en évidence une relation étroite entre le flot de
données, dérivé des modes des arguments dans une clause, et la correction des
types quand il y a des sous-types. Cette information sur le sens du transfert de
données permet de vérifier les inclusions de type.

Les inclusions entre types ont été traitées dans [Dietrich 88], par une extension
du systeme de Mycroft et O’Keefe [Mycroft 84]. Un type, considéré comme
ensemble de termes, peut étre inclus dans un autre type. Un prédicat peut étre
appelé avec des arguments d’un type inclus dans son type déclaré.

La présentation des types, le mécanisme du polymorphisme, le principe de
typage sont sensiblement similaires a ceux de Mycroft-O’Keefe.

Une autre information : le flot de donnée, fournie par le systeme de modes, est
utilisée, pour exprimer les conditions de bon typage des programmes.
Modes. Flot de données

L'ensemble demodesutilisés dans le systeme [Dietrich 88] est Mi=d, io},
ou :

* i(input) 'argument n’est pas plus instancié apres I'exécution du
prédicat;
(Remarque: I'argument n’est pas forcément clos)

» o(output) 'argument est toujours une variable quand le prédicat est
appelé;

* io(in_out) rien n’est spécifié sur le degré d’instanciation de I'argument

Le mode d’'un prédicat p/n est de formei{(..., 1), OU My, ..., U Sont des
éléments de M. Par exempt&rivée(o, i, io)élément(o, i)append(i, i, 0)
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Le mode d’'une variabledans une clause est défini de la facon suivante :

» Une occurrence de variable est du moda elle appartient a une donnée
de la clause :

- soit a un argumerntde la téte (une donnée d’appel)

- soit a un argumerd d’un littéral du corps (un résultat d’un sous-but)

* Une occurrence de variable est du mogsi elle appartient a un résultat
de la clause :

- soit a un argumerd de la téte

- soit a un argumentd’un littéral du corps

* Dans tous les autres cas, la variable est en mode

Le flot de donnéesest donc établi entre deux occurrences d’'une méme
variable, et dirigé de la positiorouio a la positioro ou io.

Il doit exister, dans chaque clause, un flot de données de l'occurrgnee O
I'occurrence @ d’une méme variable X. Si{Cest en modeou io, et G, est en
modeio ou o, le type assigné a Qloit étre inclus dans le type assignéxa O

Exemple

- Avec le modedérivée(io, i, io) la clausedérivée(X, X, 1pst bien typée.
On aX : expen moddo, X : varen modd, etvar est inclus danexp

- Avec le modedérivée(i, io, io) la clausalérivee(X, X, lest mal typée.

On aX : expen modei, X : var en modeio, le flot de données est donc
dirigé de la premiere occurrence de X vers sa deuxiéme occurrence, mais
expn’est pas inclus danar.

Remarques sur le systeme de Dietrich

Ce travail a ainsi réussi a introduire dans le systeme de types Prolog le
polymorphisme inclusif. Le systeme est capable de filtrer plus précisément les
clauses cohérentes par rapport aux déclarations de types. L’algorithme de
vérification reste simple, car I'analyse est effectuée localement sur chaque
clause.

Il est pourtant a noter sur ce systeme qu’il doit comprendre une vérification sur
les déclarations de mode pour assurer la sécurité du systeme.
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1.5 Notre approche
dans les systeme de types

Le but étant de concevoir un systeme de types polymorphes pour Prolog avec
I'inclusion des types, nous présentons dans cette partie une discussion qui
conduit a notre choix de solutions et méthodes aux problémes posés.

1.5.1 Systeme déclaratif

Sans aller aussi loin que [Naish 87] : “Spécification = ProgrammgpesT,

nous pensons que l'approche déclarative, qui permet d’exprimer I'intention du
programmeur sur les types des arguments, est plus intéressante pour la
spécification des programmes. L'inférence de types, qui calcule le sur-ensemble
de solutions d’un prédicat, donne parfois des résultats non pertinents, comme le
montre I'exemple deppend/3dans le paragraphe 1.3.5, ou des résultats avec
une grande imprécision. La recherche de types inférés les plus précis peut
aboutir a des notations de moins en moins compréhensibles pour l'utilisateur
[Pyo 89].

Ensuite, 'approche déclarative avec la notion d’erreur de type permet de mieux
localiser les erreurs, de distinguer les erreurs typographiques des erreurs de
conception, ce qui facilite plus la mise au point des programmes.

Du point de vue de l'utilisateur, un systeme inférentiel a plus d’avantages qu’un
systeme déclaratif, car il n’exige aucune déclaration du programme. Dans un
systeme déclaratif, le programmeur est tenu de définir les types et déclarer les
prédicats. Cependant, un bon programmeur connait la structure de ses données
et les décrit souvent a I'aide de commentaires. Il ne lui est alors pas difficile de
formaliser ces commentaires.

En ce qui concerne la complexité, une inférence de types doit étre effectuée
globalement sur I'ensemble des clauses du programme. La vérification de la
cohérence entre le programme et les déclarations est, par contre, effectuée
localement sur chacune des clauses, ce qui est évidemment moins colteux.

1.5.2 Intégration de la notion de mode dans les types
Le plus grand probleme a résoudre dans un systéme avec sous-types est

I'incorrection des types, produite par une acceptation naive des inclusions des
types pour les occurrences multiples d’'une méme variable. L'un des cas a été
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déja présenté dans I'exempmlérivée/3de Dietrich (cf. 1.4.2). Le probléme est
résolu dans ce systeme par l'introduction d’'une notion de mode. Cependant un
systeme de calcul de modes doit aussi prendre en compte des traitements
Spéciaux pour ne pas avoir de résultats inconsistants dus au phénomene d’alias
des variables logiques (cf.4.1).

La connaissance des modes est nécessaire pour garantir la correction des types
guand l'inclusion est prise en considération. Pourtant nous choisissons une autre
approche a ce probleme en remarquant que le probléme d’aliasing dont
I'origine provient toujours des variables logiques, existe aussi dans un systeme
de types. En faisant la distinction entre les types qui peuvent contenir des
variables non instanciées et ceux qui n’en contiennent pas, nous ne considérons
plus les modes comme une notion séparée, mais une partie intégrée de la notion
de type. La relation d’'ordre entre les types n’est pas une simple inclusion, mais
une propriété sur le degré d’instanciation des termes est ajoutée. Les exemples
présentés ci-dessous illustrent notre proposition.

Exemple 1 :
type t=a.
type t = f(t).
type t, = b | f(t).
pred p(t)-
pred a(ty)-
pred r(ty).
p(X) = a(X), r(X).
q(b).
q(f(L)).

Dans la clause dp/l1, le seul type possible pow estt;, qui n'est pas

consistant (cf. 1.3.2) : I'acceptation de cette clause conduit a des erreurs de
type pendant I'exécution. En effet, la résolution du bup(¥), qui est bien

du type d'appel dep/l car Y est variable, donc du typ, conduit a
I'instanciation deY a b aprés l'effacement deg(Y) Le terme queY
représente n’est plus du typg, or Y est l'argument der/1, d’ou

I'incohérence de type a I'exécution.

Dans le systeme [Dietrich 88], 'acceptation de cette clause dépend du flot de
données spécifié. Si la déclaration :

mode p(0), q(o), r(i)
est donnée, il y a dans la clausepditun flot de données de I'occurrence Xle
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dansg/l a celle dans la téte de la clause, ce qui implique que le typedims

g/1 doit étre inclus dans le type dedans la téte. La clause est donc mal formée
et sera refusée.

Certes, avec la déclaration :

mode p(i), q(i), r()
cetta clause sera acceptéee, mais cette fois c’est le utY }qui est mal formé
et donc refusé.

Nous remarquons que gil est appelé avec I'argument de forfGg), c.a.d. un
terme bien typé pay mais qui n’est pas une variable libre, cette erreur ne se

produit plus, car avec toute substitutiongd& qui I'instancie a un terme dg,
son instance obtenue est toujours dans

Cette remarque nous a ameneés a introduire la définition de type suivante :

type t, =+ f(a).

ou “+” signifie qu'un terme bien type pay doit étre de la formé(x) a
I'exclusion d’'une variable libre. Avec cette définition de type, I'assignation
X ity trouvée dans la clause g& est bien consistante.

t, est appele dans notre systéme un type restreint, car il ne contient pas
I'ensemble de variables Var.

De telles définitions de type représentent une intégration des modes dans les
types : l'information sur le degré d’instanciation des termes est directement
contenue dans les types. On remarque que pour ces définitions de types, la
fermeture par généralisation n’est plus vraie.

Exemple 2 : Variables multiples dans un appel de prédicat

type ty=alb.

type t, = a.

pred p(ty, ).

pred a(ty)-

pred r(ty).

p(X, Y) = q(X), r(Y). (1)
q(b). (2)

L’analyse dg1) donne les seules assignations suivantes aux varildey :
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p(X, Y) = a(X), r(Y).
f f
X:tl X:tl
Y:tz Y:tz

qui ne sont pas consistantes. En effet, dans la résolution gé&z,:-Z), les
deux variablesX, Y sont liées et I'instanciation ldde X apres 'effacement
deq(X) entraine aussi celle &, qui n’est donc plus du tyge. Dans ce cas,

I'exécution deq(X) pouvait instanciery (par I'intermédiaire deX), a un
terme det; qui n'appartient pas 6.

On remarque que, est inclus dant, et que si le deuxieme argument de I'appel
a p/2 est un terme qui reste toujours dagsapres toute substitution datbs

cette incorrection n’a plus lieu. Un terme ayant cette propriété est dit dans notre
systemesuffisamment instancié danst2 pour ti1.

Cette propriété serait satisfaite si on définissait dans cet exemple :
type t, = +a.

Les appels dep/2 se restreindraient alors a la forme pX, a) et
I'inconsistance n’aurait plus lieu.

Exemple 3 : Variables multiples dans une téte de clause

type t =a

type t=a]lb.

pred p(ty, &)

pred q(ty, b).

pred r(ty).

pred s(ty).
p(x’ Y) = CI(X, Y)’ r(Y), S(X) (1)
a(x, X). (2)
a(a, b). (3)
r(b). (4)

Les solutions dej sont bien de leur type déclaré. Mais l'alias, réalisé par la
répétition deX dans(2), conduit la résolution de p{X, Y) a l'instanciation
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ab deX a la suite de celle de Y, apres I'exécutiorr @¢). Dans cet exemple,
I'erreur vient aussi du degré d’instanciation des termes. Etant varkble,
n'est pas dans ce cas suffisamment instanciéetgdaosir t,.

Cette propriété des termes d’étre suffisament instanciés dans un type pour un
autre, a été choisie dans notre systeme comme condition pour déterminer les
assignations inconsistantes. Elle garantit qu’une variable est toujours instanciée a
un terme correspondant a son type, méme si elle est liée a une autre variable.
Autrement dit, une variable de clause représente toujours un terme du type qui
est lui assigné, ce type est donc consistant. La relation d’ordre établie dans notre
systeme entre les types devient la relatipfu§ modé€’ : Le type 14 est plus

modeé que le type,, si 1y est inclus dang, et tous les termes dg sont
suffisamment instanciés danspour T,.

1.5.3 Conclusion

Ainsi, notre systéeme de types est un systeme déclaratif acceptant deux formes de
polymorphisme : paramétrique et inclusif. Les modes sont pris en compte pour
assurer la consistance des inclusions entre les types. Pourtant la notion de mode
est intégrée dans la notion de type par l'introduction des types restreints qui ne
sont pas fermés par généralisation de variables. La relation d’ordre entre les
types est la relation “plus modé” qui est l'inclusion plus la proprieté
d’instanciation suffisante des termes.

Le reste de ce rapport de these présente la réalisation concrete de ces nouvelles
notions et leur utilisation pour la validité du systeme.
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Chapitre 2
PRESENTATION DU SYSTEME DE TYPES REALISE

2.1 Introduction

Le travail principal réalisé dans cette thése est I'étude théorique et
implantation du prototype d’un systéme de types suivant les objectifs que nous
avons présenté dans le chapitre précédent (cf. 1.5.3). Les caractéristiques
essentielles de ce systeme sont les suivantes.

e C’est un systeme déclaratif : le programmeur fournit les déclarations du
programme et le systeme vérifie leur cohérence.

 Un type est un ensemble de termes non nécessairement clos, basé sur un
ensemble de termes clos. Il est possible de définir un degré d’instanciation pour
tous les termes d'un type.

» Deux formes de polymorphisme sont acceptés : le polymorphisme
paramétrique et I'inclusion.

« Le profil d’un prédicat est la donnée du type de ses arguments avant et apres
I'exécution de ses appels : le profil d’appel est une précondition requise au
moment de I'effacement du but, tandis que le profil de retour est une propriété
garantie par le systeme, sous réserve que le but réussise.

* Les prédicats d’ordre supérieucsll, setof, assert, not, ,.sont pris en
compte, mais sous une forme restreinte.

Le traitement d’'un programme par le systéme comprend :

- L’analyse des déclarations indépendamment du programme et leur
enregistrement dans une base interne.

- La vérification, appelée par une commande de l'utilisateur, des types de
toutes les clauses du programme par rapport a ces déclarations.

Le principe de la vérification de types est le suivant :

- La vérification de chaque clause est locale : le résultat de la vérification
d’'une clause n’affecte pas I'analyse des autres.

- Le bon typage d’'un programme est le bon typage de toutes ses clauses.
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Ce chapitre expose le systeme du point de vue de l'utilisateur. Dans la premiére
partie, nous donnons la définition syntaxique des déclarations et la description
de leur sémantique, ce qui permet de présenter notre notion de type. Ensuite
nous introduisons une autre définition centrale du systeme : La relation d’ordre
“plus modé” entre les types, qui permet d’exprimer les conditions du bon
typage. Enfin, l'algorithme de la vérification de types d’'une clause et les
exemples permettent de présenter les conditions de bon typage du systéme.

2.2 Syntaxe du langage de type

Pour permettre aux utilisateurs de définir les types et déclarer les profils de

prédicat, le systeme propose un langage de type qui contient les déclarations
suivantes :

<déclaration de type> :type <déf type> {, <déf type>}‘’

<déf_type> = <nom_param> ‘=" <énumération>
<nom_param> = <atom> | <atom>‘(’<variable>{, <variable>}")’
<énumeération> ::= <énum_simple> | <mode><énum_simple>

<mode> = O
<énum_simple> ::= <expression> | <énum_simple> ‘| <expression>

<expression>

<exp_simple> | {'<exp_simple>'}
<exp_simple>

<variable> | <atom> |
<atom>‘(’<énumération>{,<énumération>}‘)’

<déclaration de prédicat> :profil <profil> {, <profil>} *

<profil> = <atom> |
<atom>‘('<type_argument>{, <type_argument>}")’
<type_argument> := <énumération>'<énumeération> |

<énumeération> |5’ <énumeération>
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2.3 Sémantique des définitions de type

Ainsi, un type, désigné par un nom, est défini par une énumeération des
expressions, modée (par ‘—’, ‘#, ‘+'[1), ou sans mode. Chaque type est
'ensemble de termes spécifié par son énumération. Un terme x est dit du type

si X appartient a 'ensemble de termesde

Définition

Une énumération sans mode ou modée par ‘-, est dite compléete. Elle définit un
typecomplet Une énumération modée par ‘+0), ‘#, est dite restreinte. Elle
définit un typerestreint

Par défaut, un type est donc complet.

2.3.1 Signification des énumérations

Enumération complete :

L'ensemble de termes, défini par une énumeération compléte, est la fermeture
par généralisation, (cf. 1.2.1), de l'union des ensembles, définis par les
expressions de I'énumération simple.

Enumération modée par “+” :

L'ensemble de termes, défini par une énumeération modeée par “+”, est l'union
des ensembles, définis par les expressions de I'énumération simple, sans
I'ensemble des variables.

Expression simple :

- Une expression simple peut étre le nom d'un type défini dans la méme
déclaration, ou dans une déclaration antérieure (cf. £8nBrainte d’ordre de
définition). Elle définit alors 'ensemble de termes de ce type.

- Une expression simple de la forme {(E..,E,), ou f est un foncteur n-aire
Prolog, et les E (1<isn) des énumeérations, est appeléepression
élementaire Elle définit 'ensemble contenant les termes {f(x.., X,
instanciables a un terme clos {(c.., G,), ou % et G (1<i<n) sont du type défini

par E.
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Exemples :

- type t1=alf(a|b),
to = g(c, d).

définissent :  t; = gen {a, f(a), f(b)}
tp = gen {g(c, d)}

- type to=alb,
ty =+ a|f(tg),
to =+ g(+c, d).
définissent :
to = gen {a, b},

t; ={a} U{f(x) | x Jgen{a, b}}, % ne contient pas de variables,

tr = {g(c, x) | xUgen{d}},
t> ne contient pas de variables, le ler argumenmf/2ia’est pas variable.

Remarques :

« Un type complet contient des termes non instanciés (variables), un type
restreint ne contient que des termes instanciés (partiellement).

« Dans une énumération restreinte, les arguments d’une expression
élémentaire peuvent eux-mémes étre restreints : il est ainsi possible de
préciser finement le degré d’instanciation des termes.

» Il nexiste pas de type ne contenant que des variables : un type est toujours
basé sur un ensemble de termes clos.

Les définitions de type peuvent aussi étre récursives ou mutuellement
récursives. Les types ainsi définis, appelés types récursifs, sont des ensembles
infinis, déterminés de la facon suivante.

Signification des types récursifs :Soit les définitions de type :

tl = El

n=En
ou chaque enumeération; El<i<n) dépend (directement ou indirectement) de
tous les nomsif ..., .
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L'ensemble de termes de type (l<i<n) est itérativement calculé par
Ti:TioEt il[t iZD ...,OU:

Tjp, 1<i<n, sont des ensembles obtenus respectivement @ Eemplacant
ty par @, ..., t par G,
Tj1, I<isn, sont des ensembles obtenus respectivement as Eemplacant

tl partig ---» tn par o
Tjp, I<isn, sont des ensembles obtenus respectivement am Eemplagant

ty partyy, ..., t, partpy,

Exemples :
- type lista=1] | [a] lista].
définit lista =gen{[], [a], [a, a], [a, &, a], ...},

- type ty =a|f(ty),
tp=bg(ty).

définissent :
t; = gen {a, f(b), f(g(a)), f(g(f(b))), ...},
to = gen {b, g(a), g(f(b)), g(f(g(a))), ...}

- type inlista=+1] | [a]inlista].
definit inlista = {[l, [X 1], [X1, %], [X1, Xo, %3], ... | x; O gen{a}},
dont les termes sont des listes “semi-closes” avec des éléments qui ne sont pas

nécessairement clos.

Il est possible de définir un type par union d’autres types et d’expressions
élémentaires. Par exemple,

type  y=alblc =f@)|t.

définissent :  t; = gen {a, b, c},
t> = gen {f(a), a, b, c}

On dit que f/n est ufoncteur principal de I'ensemble de termes E si E
contient des termes de ce foncteur.
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2.3.2 Autres éléments de I'énumération

Les définitions de type peuvent aussi contenir des noms de types prédéfinis.
Nous utilisons dans ce systeme, les types prédéfinis, dérivés de C-Prolog :

integer I'ensemble des entiers et des variables

number 'ensemble des entiers, des réels et des variables

dbrefeence I'ensemble des “références” et des variables

atom 'ensemble des atomes et des variables

primitive  I'ensemble des entiers, réels, références et des variables

atomic 'ensemble des atomes, des entiers et des variables
Accolades :
Les accolades dans les énumérations sont utilisées pour distinguer les cas ou
'une des unités lexicales suivantes du langage de type : “-”, ¥’ #”, est

utilisée comme foncteur dans une expression élémentaire.

Par exemple dans la définition :

type int_exp = integer | {int_exp+int_exp}.
+ est un foncteur Prolog, mais n’est pas le symbole de mode d'une
énumeration.

Mode “-" :
Le mode “—" permet de mettre en évidence la fermeture par généralisation de
I’énumération qui le suit.

Par exemple :
type tl =+ g(+c, d), 2 = —1t1.
définit t2 = gen(tl) = gen {g(c, d)}

Ce mode est pratique pour réutiliser un type restreint dans la définition d'un
type complet.

Les symboles +”, “#”, sont des notations supplémentaires, qui facilitent les
définitions des types restreints.

Mode “x” :
Un type, défini par une énumération, précédée parrie contient que les
termes clos de I'ensemble spécifié par cette énumération.
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Par exempley f(a| b) = {f(a), f(b)}.

Ce mode est utile pour définir des types qui ne contiennent que des termes clos.

Mode “#” :

Le mode “#” est utilisé pour définir un type récursif restreint, a partir d’'un
type récursif complet. Appliqué a un nom de type t, il définit une énumération
modée, obtenue de celle du type t, en remplacant toutes les occurrences du
nom t par un nouveau nom, et ajoutant les “+” si nécessaire.

Exemples :

- Le typeinlista=+[] |[a | inlista] peut aussi étre défini a partir du tyjsa
par :
type lista=1[] | [a] lista],
inlista = # lista

- La définition du typd dans la déclaration :
type te=alf(b, 9(b).
t=#t,
a le méme résultat que + a | f(b, +g(t)).

2.3.3 Contraintes dans les définitions de type

Les définitions de type doivent respecter certaines restrictions dont I'effet est,
d’'une part, de satisfaire certaines contraintes sémantiques, et d’autre part, de
faciliter 'analyse des déclarations par le systeme.

Contrainte d’union disjointe :

Deux expressions d’'une énumération doivent représenter des ensembles n’ayant
aucun foncteur principal commun.

Par exemple, I'énumératiof(a,b) | f(c,d) est interdite.

Cette contrainte garantit la fermeture d'un type par produit cartésien
(cf. 3.1.Types dérivés).

Contrainte de mode :

Une énumération compléte sans mode ne peut pas contenir une
sousénumeration restreinte, ou un nom d’un type restreint.
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Par exemple, la définitiont = a | f(a,+b) est rejetée.
Cette contrainte a pour but d’obliger l'utilisateur a exprimer explicitement le
fait qu’un type complet est fermé par généralisation.

Un cas particulier est cependant autorisé : le renommage d’un type restreint.
Ainsi, la déclaration :
type tl=+a]b,
t2 = t1.
est correcte, R est un type restreint, identiquela

Contrainte d’ordre des définitions :
Un type ne peut utiliser dans sa définition que des noms de type déja définis, ou
définis dans une méme déclaration.

Cette contrainte a pour réle de distinguer, dans les énumérations, un foncteur
Prolog d’'un nom de type. Les types mutuellement récursifs doivent donc étre
définis dans une seule déclaration. Par exemple :

type pair = zéro | s(impair),
impair = s(pair).

Il est a noter que le méme foncteur peut appartenir a plusieurs types.

2.4 Définition des types polymorphes

Lest-variables dans les expressions de type permettent de définir des types
polymorphes. Une définition de type contenant desiriables est un schéma
qui définit un type en fonction des valeurs de ses parameétres. Ce
polymorphisme paramétrique permet a un prédicat d'avoir des arguments de
types différents. Un prédicat déclaré d’'un profil polymorphe, a un nombre
infini de profils.

Exemples :

- Le prédicatappend/3peut étre déclaré dans ce systeme par :
type list(T) =[] | [T | list(T)].
profil append(list(T), list(T), list(T)).
append([], L, L).
append([X | L], M, [X | N]) .= append(L, M, N).

- Le type polymorphdist(T) restreint est obtenu par la définition :
type inlist(T) =+ [] | [T | inlist(T)].
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Restrictions des définitions paramétriques :

- LesTt-variables utilisées a gauche et a droite dans une définition doivent étre
les mémes.

- Une seula-variable est acceptée comme expression d’une énumération.

Par exemplelist(T1, T2) =[] | [T1 | list(T1)], t(T1, T2) =a | T1l | T2ne sont
pas des définitions correctes.

Variable inclusive :
Si une expression d’'une énumération est variable, on a une inclusion
paramétrique. Cettevariable s’appelleariable inclusive

Un type paramétriguement inclusif permet de spécifier les types, contenant un
type défini.

Exemples :
- type t(Ty=a|f(a)|T.

spécifie les types, qui ont un sous-type défini pdrf(a).
- type integer(T) = integer | T.

spécifie les types contenant le typeeger.
Par conséquence de la contrainte d’union disjointe (cf. 2.3.3), une variable
inclusive ne peut pas étre remplacée par un type contenant les foncteurs de
’énumération. La variable inclusive sert donc, dans un type paramétrique, a
séparer le reste du type de sa partie spécifiée.

Exemple :

type list(T) =[] | [T | list(T)],
tree(T) = list(tree(T)) | T.

Dans le typdree(T) T exprime le type des termes dont le foncteur n’est pas
| ou[]], c.a.d. le type des “feuilles d’'un arbre”.

Contraintes d’exclusion :

Chaquert-variable T, qui est le parametre d’'un type polymorphedoit
respecter des contraintes d’exclusion qui sont déterminées par les positions de
cette variable dans I'énumeérationde
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- Si T est la variable inclusive de T ne doit pas contenir les foncteurs des
termes da.

- Si T est le parametre d’'un typg qui se trouve dans la définition deT
doit satisfaire les contraintes d’exclusion définies pour lui dans

Exemple :

type list(T) =[] | [T | list(T)],
t(T) =+ b | h(list(T)) | integer | T.

Danslist(T), il n’y a pas de contrainte d’exclusion pour le paramétre

Danst(T), les contraintes d’exclusion de sont les foncteurb, h/1 et tous
les foncteurs denteger.

2.5 Relation “plus modé” entre types

2.5.1 Définition structurelle des types

Quelle gue soit la forme syntaxique utilisée, un type peut toujours étre défini
par une énumeration de composants €lémentaires qui sont :
- soit une expression elementairef (..., T,),

- Soit un type primitif,
- soit une variable inclusive.

Ces composants sont ceux de la déclaration initiale du type, ainsi que ceux des
sous-types présents dans I'énumération.

Par exemple, de la déclaration :

type ty=alb]jc,
t, =f(a|d)|t.

t, est defini para|b | ¢ t,est définiparf(a|d)|a|b|c

Les composants élémentaires d’'un type spécifient la structure de ses éléments.
Cette définition structurelle des types est donc utilisée dans la suite pour définir
des relations entre les types comme ensembles de termes.
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2.5.2 Inclusion des types

Un typet, est inclus dans un type, si I'ensemble de termes de est un
sousensemble de celui dg.

Exemple :
type ty=alb,
th =1, | f(a),
tz=a|b|f(a|b).
définissent :
t, = gen {a, b}

t> = gen {a, b, f(a)}
t3 = gen {a, b, f(a), f(b)}
et impliquent que; est inclus dans,, t, est inclus dant.

2.5.3 Relation “plus modé”

La relation d’ordre des types utilisée pour exprimer les conditions de bon
typage, est la relation partielle “plus modé” qui est définie par l'inclusion entre
les types plus une propriété d’instanciation de leurs termes.

Définition :
Soit deux typesq et 15, Tq est inclus dang,. Le terme x det; est dit
suffisamment instanciédanst, pour T,, si toute instance de xX, pour

toute substitutiow), appartenant & appartient aussi .

Exemple :

f(X) est suffisamment instancié dats=+ a | f(a) pour t, =a|b | f(a)
f(X) n'est pas suffisament instancie dénpourtg=a| b | f(a | b)

Définition :
Un typet, est ditplus modéqu’un typet,, (11 « Ty), SiTq est inclus dans,,
et tout terme de, est suffisamment instancié danspour 1.
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Remarque :

« Un type complet ne peut pas étre plus modé qu’un type restreint, car il
n’est pas inclus dans ce dernier.

» Sity est plus modé que, et14, T, sont complets, alors; doit étre egal a
T,. Par exemplet; = a| b ne peut pas étre plus mode qye=a | b | c
car une variablX det; peut étre instanciéeaqui appartient &, mais
pas &;.

Caractérisation constructive de la relation “plus modé” entre deux

types
La relation “plus modé” entre deux types peut étre détectée par les regles

suivantes qui sont déduites de la définition de cette relation (cf. 3.2.Propriétél).

« Soit 14, T, deux types monomorphes, est plus modé qus, si l'une des
conditions suivantes est satisfaite :

1/ 11 =1y, OU

2/ 14 est restreint et :

- pour chaque composanttf{, ..., 11, de T4, il existe un composant
[T, ..., Tpp) deT, tel quety; « Ty;, 1<i<n,

- pour chaque composant primifif; det4, il existe un composant primitii,
det, tel quell, 1 .

Exemples :
- ty=+a|f(a) estplus modé que, =f(a) |a

- t3 =+ g(ty) | integer est plus modé qui, = g(ty) | number carty « t, et
integer [ number

- tg=+a]f(a| b) n'est pas plus mode qiig=a |b|f(a|b|c), car dans la
comparaison dfa | b) etf(a| b | c), a] b n'est pas plus modée qa¢b | c.

* Pour les types polymorphes :
- T « T, pour tout T.

- T «t| T pour tout T restreint.
- T«tpourT =t tel quet' «T.
- T« TpourT =t tel quet «T'.
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Exemples :

- t4(T) = + a | f(T) est plus modé que(T) = a | b | f(T)pour toutT, car la
comparaison df(T) etf(T) améne & « Tqui est vrai pour tout.

- ty(T)=+a|f(a|b)estplusmodé qugg=a|b|f(T)pour T=a|h carla
comparaison dfa | b)etf(T) amene @ | b « Tqui est vrai poulf =a | h

- tg=+a|b est plus modeé qui(T) = integer | TpourT =a | b | T] car
t5(T) doit contenir les composardast b.

* Pour les types réecursifs :
SiT=71]| f@), =15 (), et 11 «Ty, alors 11 « Ts.

Exemple :

t; =+ a|f(ty) est plus modé qus =a | b | f(b).

2.6 Les profils

Chaque profil est composé du foncteur d'un prédicat et des spécifications de
type de ses arguments. Une spécification définit, pour l'argument
correspondant, son type exigé dans chaque appel, et le type de son instance en
retour si cet appel se termine avec succes. Un prédicat peut avoir plusieurs
profils.

Les différentes formes de ces spécifications et leur signification sont les
suivantes :

Ei-Es: E, est le type d’appel, f£est le type de retour de I'argument
SE: gen(E) est le type d’appel, E le type de retour de I'argument
E: E est le type d’appel et de retour de I'argument

La distinction entre le type de 'argument avant et apres I'effacement de chaque
appel permet d’exprimer la particularité des prédicats dont le role est
d’effectuer un test d’appartenance a un ensemble de valeurs. Par exemple, les
prédicats prédéfinimteger/l atom/], ..., ou le prédicat suivant :

est_liste([]).

est_liste([_| L]) — est_liste(L).
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qui teste si un terme est une liste. Le type de leur solution est plus petit que le
type gu’ils peuvent accepter pour 'argument en entrée. L'information sur la
propriété de I'argument en sortie est alors plus précise qu’en entrée. Ces
prédicats peuvent avoir dans notre systeme les déclarations suivantes :

profil integer(integer | T- +integer), atom(atom | T- +atom).
profil est_liste(list(T)inlist(T)).

Il est possible de spécifier finement des profils. Par exemple des profils
possibles pouappend/3sont :

profil append(inlist(T), inlist(T),- inlist(T)),
appendG inlist(T), —inlist(T), inlist(T)).

Ces profils expriment le fait qu'’il suffit d’avoir en entrée soit les deux premiers
arguments semi-clos, soit le troisieme semi-clos, pour obtenir des listes
semicloses. Noter que les éléments des listes ne sont pas nécessairement
instanciés.

Les conditions de correction des types exigent que seuls peuvent étre déclarés
comme types d’appel et de retour d’'un argument, les types qui satisfont la
contrainte suivante :

Contrainte d’entrée-sortie :
Le type de retour est plus modé que le type d’appel.

Remarque : T est toujours plus modé que
T est toujours plus modé que gen(

2.7 Vérification de bon typage d'une clause

Cette section présente les conditions de bon typage des programmes avec
déclarations. La validité de ces conditions est donnée brievement dans le
principe de bon typage du systeme. L'algorithme de vérification des conditions
de bon typage d’'une clause est décrite apres les définitions du type déduit d’'une
occurrence de variable et de l'intersection des types. Les exemples qui suivent
montrent le r6le de cette vérification dans la détection des incohérences de type.
La fin de la section présente des problemes du traitement des prédicats d’ordre
supérieur et le traitement concret du prédicat d’unification.
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2.7.1 Principe de bon typage

La vérification de type dans ce systéme et la consistance de cette vérification
sont exprimeées par le principe de bon typage suivant :

- Un programme est ditien typé si tous les prédicats sont bien typés. Un
prédicat est dibien typé si pour chacun de ses profils déclarés, toutes ses
clauses sont bien typées.

- La résolution d’'un but bien typé par un programme bien typé est cohérente
par rapport aux profils déclarés des prédicats : Un prédicat est toujours
appelé avec les arguments du type d’appel, et s'il réussit, les solutions sont
toujours du type de retour.

En général, la vérification des conditions de bon typage d’'une clause consiste a

inférer, pour chaque variable de la clause, avant et apres chaque sous-but, une

assignation consistante (cf. 1.3.2), c.a.d un type :

- qui est non vide, déduit pour la variable a partir des déclarations des
prédicats qui l'utilisent, et

- tel que lors de toute exécution de la clause, le terme représenté par la
variable en est un élément.

Les calculs nécessaires pour cette inférence des types des variables dans une
clause sont définis dans les deux parties suivantes, et I'algorithme plus concret
de la vérification de type d’une clause est donné dans 2.7.4.

2.7.2 Déduction des types pour les occurrences de variable

Le calcule des types des positions de variables a partir des profils est une suite
de déductions des types des sous-termes a partir du type d’'un terme. Cette
déduction est effectuée de la facon suivante : le typeut étre déduit pour les
sous-termes d’un terme f(x..., X,) si T a un composant f{, ..., T,), et le

type déduit pour chaque serar;, 1<i<n.

Par exemple, di(X, g(X, Y))est du typer =a | f(+a, g(a, a)), les types déduits
pour les deux occurrences ¥esont+a eta, pour l'occurrence d¥ esta

2.7.3 Intersection des types

L'intersection de deux types n’est pas forcément un type (cf. 3.1). Dans la suite

de cette these nous utiliserons le terme “intersection” pour désigner le plus
grand type inclus dans tous les deux types donnés.
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Définition :
L'intersection de deux types et 15, (notéet; & 1,), est 'ensemble des termes
X appartenant & n Ty, instanciables a un terme clos elementde 1.

Exemples :
Sity=a|b|f(a|b)t,=a]|g(b)|f(a) alorst; & t, = a | f(a).
Sitg=+a|f(+a|b), ty=a|b|f(a|b) alorst3 & t, =+ a|f(+a|b).

Sitg =a|b, tg=f(a|b), alorstg & tg=3.

2.7.4 Bon typage d'une clause et d'un but

Clause bhien typée
La vérification du bon typage d'une clause par rapport & un profil donné d’un
prédicat est effectuée de la fagcon suivante :

Au début, les types des variables de la téte sont déduits du type d’appel du
prédicat. Si pour les différentes occurrences d’'une variable sont déduits des
types différents, il doit y en avoir un qui est le plus modé. Ce type est assigné a
la variable.

Ensuite, aprés chaque sous-but du corps de la clause, les types assignés aux
variables sont réduits a l'intersection de leur dernier type assigné et de leur type
de retour dans ce sous-but. Le profil utilisé dans les sous-buts doit étre une
instance de leur déclaration.

Les types assignés aux variables de la clause doivent respecter la contrainte
Suivante :

- Dans chaque sous-but, pour une variable dont c’est la premiere occurrence
dans la clause, les types d’appel déduits pour toutes ses positions doivent étre
complets et égaux. Pour une variable qui apparaissait déja auparavant, son
dernier type assigné doit étre plus modé que les types d’appel déduits pour
ses positions dans ce sous-but.

- Ala fin de la clause, le type assigné d’'une variable de la téte doit étre plus
modé que son type de retour déduit du profil donné.

Si une déduction de type ne peut pas étre effectuée, ou une contrainte n’est pas
satisfaite, la clause est mal typée.
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But bien typé
Un but est bien typé s’il existe une instance d’un profil de son prédicat tel que
les types déduits pour toutes les positions d’une variable sont complets et égaux.

Les définitions complétes de bon typage, d’intersection des types et de type
d’'une position de variable sont présentées dans le chapitral§orithme

précis de la vérification et de I'inférence de types des variables de la clause est
donné dans le chapitre 4.

Exemple 1 :
type ty=alc, ®H=al|lb, K=+a,
ty=1f(ty), t5=1(ty),
profil p(Yy, t5), q(ty -tg), r(T, T).

p(X, Y) = q(X), r(f(X), Y).

Le résultat de la vérification effectuée sur cette clause et le pofjl ts),
est le suivant :

p(X, Y) = a(X),  r(f(X), Y)
i f f
X tl X t3 X t3

Y Y:i!f Y g

Apres 'exécution de(X) le nouveau type d¥ estt; & t3 =t3, cartg est
inclus dang;.

Pour le sous-but(f(X), Y), T = t définit une instance de son profil
polymorpher(T, T) qui satisfait sa contrainte d’appel : le type d’appekde
estts et ts« ts.

Les types assignés)a et Y satisfont la contrainte de sortie de la téte. La
clause est donc bien typée.
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Exemple 2 :

type t, =f(a), b=ty | b.
profil p(ty), (k). r(ty).
P(X) = q(X), r(X).

q(b).

q(f(a)).

Les clauses dg/1 sont bien typées. La clause pld n’est pas bien typée, car
le type assigneé X dans la tétet, n’est pas plus modé qug le type deduit

pour X dans le sous-bug(X).

En effet, la résolution du but p{Y) qui est bien du type d’appel gél
carY est variable, donc du tygde, conduit a l'instanciation d¥ ab apres

I'effacement deg(Y) Le terme queéY represente n’est plus du typg donc
ne peut pas étre I'argument dé.

2.7.5 Clause de profil polymorphe

Puisque dans la vérification du bon typage d’une clause, les conditions de bon
typage doivent étre satisfaites pour tous ses profils, dans le cas d’'une clause d'un
profil polymorphe, lest-variables doivent étre quantifiées universellement : ne
doivent pas étre instanciées.

Exemple 3: Soit les déclarations du prédiegtpend/3

type list(T) =[] | [T | list(T)],
inlist(T) =+ [] | [T | inlist(T)].

profil append(list(T), list(T), list(T)), (1)
append(inlist(T), inlist(T), list(T)inlist(T)). (2)

L'analyse de la clauseappend([A | L], M, [A | N]):— append(L, M, N)sur

le profil append(list(T), list(T), list(T))doit étre faite de la facon suivante :
trouver, pour toutT de ce profil appliqué sur la téte de la clause, une
instance del'; du profil (1), ou une instance d&, du profil (2) pour le

sous-but, telle que ses arguments sont du type attendu.

L'instanciationT,; = T donne aux variables de la clause les assignations

AT, L:list(T), M:list(T), N : list(T)qui satisfont les conditions de la
vérification.
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De la méme facon, I'analyse de cette clause sur le profil (2) conduit aux
assignationsA : T, L :inlist(T), M :inlist(T), N : list(T)

Cette clause est donc bien typée avec les déclaration données.

Au contraire, la clauseappend([a | L], M, [a | N]):—append(L, M, N) n’est
pas bien typée avec ces déclarations, car I'atomiappartient pas & pour
tout T.

2.7.6 Occurrences multiples de variables

Dans l'analyse d’une clause, la relation “plus modé” est nécessaire pour la

comparaison entre deux types déduits pour une méme variable. Elle permet
d’accepter ou de refuser les répétitions de variables dans la téte, ou un sous-but
d’'une clause, quand les occurrences d’'une variable correspondent a difféerents

types.

Exemple 4 : Soit les déclarations suivantes et une clause du prédicat
derivee/3(cf.1.2.2) :

type var=+x|y| z,
exp = x|y | z | integer | {exp+exp}.
profil dérivée(exp, var, exp).

dérivée(X, X, 1).

Cette clause est bien typée par rapport au profil déclaré : les types déduits
pour les deux positions de X sapet var, et var est plus modé quexp

La contrainte d’entrée est donc vérifiée, et évidemment la contrainte de
sortie, car les types d’appel et de retour de ce profil sont les mémes.

La question :-dérivée(x+y, X, 1) n'est pas lIégale, car le type déduit pour
X estvar, qui n'est pas complet et ce but n’est donc pas bien typé.

Exemple 5 :

type ty=a, L, =alb.

profil p(ty, ), aly, B), r(ty), s(k).
p(X, Y) = q(X, Y), r(Y), s(X).

q(X, X).

q(_, b).
r(b).
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La clauseq(X, X)est mal typée par rapport a son prafik;, t)), car les
types déduits pour les deux positionsXiesontt; ett,, et aucun des deux
n’est plus modé que l'autre.

En effet, le but (X, Y) conduit a la substitutioiX/Y dansq(X, Y)
puis Y/b apresr(Y); en conséquenceX, instancié &, n’est pas du type
attendu des/1
2.7.7 Clause contenant des disjonctions et des conditions
Ces clauses sont transformées sous une forme qui ne contient que des
conjonctions de sous-buts. La vérification d’'une clause devient la vérification de

plusieurs clauses.

Une clause de forme :

p = q (r;s)t

ou; signifie une disjonction, est transformée en deux clauses :
p —q,nt
p — Q,Ss,t

Une clause de forme :
p — g, (r—=>s;t),u

ou (r —> s ; t) signifief r then selset, est transformée en deux clauses :
p —q,ns,u.
p — q,t u.

2.7.8 Echec de la vérification et messages d’erreur

La vérification du bon typage peut échouer pour les raisons suivantes :

- la clause contient des erreurs syntaxiques, des fautes de frappes

- la clause est vraiment incohérente par rapport a son profil

- la clause est cohérente par rapport a son profil, mais ne satisfait pas les
conditions de bon typage du systéme qui ne sont que des conditions
suffisantes.

Les messages d’erreur fournis par le systeme pendant I'analyse d’une clause ont
pour but d’aider l'utilisateur a trouver l'origine de I'échec et mettre a jour le
programme. Ces messages sont donnés dans les cas suivant :

- Le foncteur d’'un terme n’est pas le foncteur principal de son type attendu.
Le terme n’appartient donc absolument pas a ce type.
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- A différentes occurrences d’'une variable de la téte sont déduits différents
types incomparables par la relation “plus modé”.

- Le prédicat d’'un sous-but n’est pas encore déclaré.

- Le type assigné a une variable n’est pas plus modé que le type déduit pour
cette variable dans un sous-but.

Exemple 6 : Soit le programme :

type list(T) =[] | [T | list(T)],
inlist(T) =+[] | [T | inlist(T)].
profil append(inlist(T), inlist(T),- inlist(T)),

reverse(inlist(T), - inlist(T)).

La vérification de la clause
reverse([A | L], R) :— reverse(L1, R1), append(R1, [A], R).
donne le message :

Profil : reverse(inlist(T), list(T) - inlist(T))
S assignation L1 : _13 n’est pas plus modé que inlist(T)

(_13 correspond a I'affichage d’une variable non instanciée sous l'interprete
C-Prolog)

Il est clair qu'il s’agit ici d’'une faute de frappk €st remplacé pdrl).

2.7.9 Prédicats d’ordre supérieur

La plupart des prédicats prédéfinis sont spécifies par des profils suivant leur
sémantique. Ces profils (cf. Annexe) sont déclarés par le systeme et mis a
disposition de l'utilisateur. Certains arguments de ces prédicats ne peuvent étre
caractérisés que par le type le plus générabny, qui n'apporte
malheureusement aucune information sur les termes. C’est le cas des prédicats
read/], recorded/3 ..., et des prédicatarg/3, functor/3 Les types restreints

nous permettent pourtant de spécifier certains de ces prédicats par des profils
plus précis. Par exemple, le profil dey/3 estarg(+integer, any,any) les

profils du prédicatfunctor/3 sont : functor(+T, -+atom, - +integer),
functor(- +any, +atom, +integer)
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Les prédicats assert, call, setof, not, ,.ont des arguments qui sont eux-méme

des clauses ou des appels de prédicat, et non des termes Prolog. Notre notion de
type n’exprime donc pas les propriétés de ces arguments, et ces prédicats
doivent étre traités a part par des algorithmésoc Les arguments qui sont

des appels de prédicat, par exemple, sont analysés par rapport a leurs profils
d’aprés l'algorithme de traitement d’'un sous-but.

Un cas particulier constitue celui du prédicabt Soit un profil
p(t1-T4q, ..., Ty—Tp) du prédicat p/n. La vérification du sous-but
not p(x, ..., X,) consiste a I'analyser par rapport a nat;p(.., T,), ce qui

est vraiment exigé pour ses arguments en entrée. Pour avoir un type de sortie

plus précis, il faut des évaluations délicates qui peuvent donner des informations
sur les solutions de P et qui dépassent donc le travail de cette thése.

Exemple 7 :
type ty= +alb, b=+a, t3=+h.
profil  p(ty), aty - t), r(ty).

p(X) = not q(X), r(X).

Le profil utilisé pour analyser le sous-tnat g(X)estnot q(}), et X obtient
donc, apres ce sous-but, I'assignattpmui satisfait le profil da/1. La
clause est bien typée.

Par contre, avec les profils :

profil p(t), aly - ty), r(ty)
cette assignation d€¢ ne satisfait plus le profil de/1. La clause est mal
typée.

Pour certains prédicats prédéfinis, nous permettons des déclarations plus
précises :

profil not atom(+ atom | T- +T),
not atomic(+ atomic | T- +T7),
not db_efeence(+ db_ref | T- +T),
not integer(+ integer | T- +7),
not number(+ number | T +T),
not primitive(+ primitive | T— +T).
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2.7.10 Prédicat d’unification

D’apres la sémantique de l'unification et les conditions de consistance de la
vérification, les profils de ce prédicat prédéfini sont de la forme :

(Type; —» Type, & Type,) = (Type, — Type; & Typey)

ou il existe un type Typetel que Typg« Typgy et Type « Typg,. ()

La contrainte d’entrée-sortie de ces profils (cf. 2.6) :
(Type, & Typey) « Typg et (Typg & Typey) « Type,
est déduite directement de la contrainig €t la définition de la relation “plus

modé”.

Ces profils englobent tous les cas particuliers suivants du prédicat :

(Type; - Typey) = Type, guand l'argument a gauche est instancié a

I'argument a droite
Type, = (Type, —» Type)) guand l'argument a droite est instancié a

I'argument a gauche
Type = Type quand un test d’égalité des deux arguments est
effectué.

A la différence des autres prédicats, ou le nombre de profils a essayer, y
compris les profils polymorphes, est fini, Type Type doivent étre calculés a

partir des arguments du sous-but, des contraintes entre les assignations et des
contraintes entre Typeet Type eux-mémes. Ces profils ne peuvent donc pas

étre déclarés d’'une facon officielle comme les autres profiégalyse d'un
sous-but de l'unification, soit;x= X,, consiste donc a :

- Trouver Ty et T, tels que la contrainte d'assignations des variables d'un

sous-but (cf. 2.7.4) soit satisfaite.
- Verifier qu'il existe un type T tel que (& T et L« T.

- Assigner a chaque variable du sous-but l'intersection de sa derniere
assignation et de son type de retour déduitsd& .
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Exemple 8 :

type oper = {+} | {-} | {«},
var=a|b]|c,
terme = oper | var,
inlist(T) =+ [] | [T | inlist(T)].
profil analyse(+operinlist(terme)),
éval(+oper,inlist(terme)).

analyse(Op, [Refix | Exp]) :— Op = Prefix, éval(Prefix, Exp).

Dans le sous-buOp=Prefix, les instances trouvées sdnt= + oper, T, =
terme T = T, car + oper « termelLe type de retour du sous-but et donc
de Prefix, est+oper, et le sous-but suivant est aussi bien type.

Exemple 9 : Si maintenananalyse/2est déclaré par
profil analyse(opernlist(terme)).

cette clause n’est plus bien typed{ = oper, et T, =terme, et il n'existe
donc aucun typ@ tel que Ty« T et T« T.

Nous espeérons que ces exemples ont bien montré notre approche de typage et la
méthode de vérification de types dans le systéme. Le chapitre suivant donne le
fondement théorique de cette vérification et des notions utilisées.
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Chapitre 3

BASE THEORIQUE DU SYSTEME

Cette partie présente la construction formelle du systéme de type proposé.
Les concepts de base : notion de type, relation “plus modé”, sont définis de
facon ensembliste, indépendamment de tout langage d’expression de type. Nous
décrivons ensuite les conditions de bon typage, qui sont des conditions
suffisantes pour la consistance des types d’'un programme. Ce résultat, exprimé
souvent dans les systémes de types pour Prolog par le principe: “Un programme
bien typé se comporte toujours correctement” (ne produit jamais d’erreur de
type a I'exécution), est donné dans le théoreme central de notre systeme de

types.

3.1 Définition de la notion de type

La notion de type a été congue a partir des propriétés nécessaires au langage
Prolog et de I'approche choisie dans notre systéme (cf. 1.5). Plus
concréetement :

- Puisque I'Univers de Herbrand est le domaine d’interprétation des
programmes, chaque élément d'un type doit pouvoir trouver dans le
méme type au moins une instance close.

- Un type peut contenir une information de mode.

- L’exécution d’'un programme ne peut qu’aumenter le degré d’instanciation
de tout terme. Il est donc nécessaire que si X et y appartiennent a un type,
tout terme z tel que X z <y, appartient aussi au méme type.

- Pendant une exécution “slre” du programme, un terme doit rester
toujours dans son type; l'unification de deux termes d’'un méme type
donne un terme de ce type.

Définition :
Soit x, X' deux termes. € X' (x estplus généralque x'), sillo, ox = x'.

X = X' (x estplus général par variablegue x'), sillo, ox = x', et
0V O Var, oV U Var.

Remarque: Si x & X', x n'a des répétitions de variable que s’il y en a dans x'.
Par exempld(X, Y)<=1(Z, 2) f(V, V)«=1(Z, 2)
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Définition :
Soit E un ensemble de termes.
prod(E) = {x O E |Ox,closO E, x< X},

gen(E) = {x |Ox'OE, x< x'}.
prod(E) est lenoyau productif de E, gen(E) est ldermeture par
généralisationde E.

Soit x un terme. Vars(x) dénote I'ensemble des variables ayant une occurrence
dans x.

Définition :

Soit x, x' deux termes. éch(x, x')ethange d’argumentgde x et x', est
I'ensemble de termes défini par :

Six=1X, ... %)), X' = f(x'y, ..., X}, et Vars(x)n Vars(x') = @,

éch(x, x) = {f(x"y, ..., X'}y | %" Oech(x, xj)}
Sinon, éch(x, x) = {x, x'}.

Exemples :
X1 = f(a, Y), x5 = (X, b)
[ éch(x, %) = {f(a, Y), f(a, b), f(X, b), f(X, Y)}
x'1 = f(X, X), x5 = f(b, Y)
[ éch(xy, x') = {f(X, X), f(X, Y), f(b, X), f(b, Y)}

Définition :

Un ensemble de termes E est appeléypesi :
1/ E est fermé par généralisation de variableésx:[] E, O x' <= x, x' O E.
2/ E estcontinuIxq, xo OE, Oxtel que ¥ < X< Xy, XOE.

3/ E est productif :00x O E, X' closlJ E tel que x X'
4/ E est fermé par échange d’argumerniisx; x' [ E, éch(x, x)U E.

Exemples :
11 = {f(X) | X OVar} O {f(a)} estun type,
qui peut étre défini dans le langage de types (cf. 2.3.1)}f(@r

o= Var O {f(X) | X OVar} O {f(a)} estun type,
qui peut étre deéfini dans le langage de typed(adr

La fermeture par généralisation de variables (et pas la généralisation totale),
permet d’avoir des types qui ne contiennent pas des variables, par exgmple

Ces types sont ditsestreints Un type fermé par la généralisation totale,
commet, dans I'exemple, est ditomplet
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La continuité correspond a I'évolution du degré d’instanciation des termes
pendant I'exécution du programme. C’est aussi une condition nécessaire pour
que l'instance la plus générale de deux termes d’un type reste dans ce type.

La productivité sert a ne pas changer la sémantique du langage pour les
programmes typés. Elle permet de trouver toujours une interprétation de
Herbrand correspondante a un programme bien typé.

La fermeture par échange d’arguments est une généralisation de la fermeture
par produit cartésien présentée dans 1.2.1.

Types dérivés :

Soitty, ...,T, des types, f un foncteur n-aire. On définit :

- T4 & To = prod@y n Ty)

- +f ([T, ... Ty = prod({f (X, ..., X)) | % Ot i})

- f(Ty, ... 1) = gen(+ftq, ....T0)

- T |To=11 0O 5 Si 14 et T, sont tous complets (ou restreints), et
T4 ett, n’ont aucun foncteur principal (cf. 2.3.1) commun.

On montre facilement que ces ensembles sont des types.
Remarques :

* Lintersection (ensembliste) de deux types n’est pas forcément un type.
Par exemplea n b ne contient aucun terme cld$a, a| b) n f(a | b, b)
contient un seul terme cloga, b) et aussif(X, X) qui n’est pas
instanciable d&(a, b)

* L'union (ensembliste) de deux types n’est pas toujours un type (par
exemplef(a, b) O f(c, d) ou a 0 +(+a). La contrainte d’'union disjointe
(cf. 2.3.3) et la factorisation du symbole de mode de I'énumération
(cf. 2.3.1), assurent que I'opération “|” du langage de type du chapitre 2 a
la méme signification définie ici et que les énumérations représentent bien
des types.

* Pourtant notre définition de type ne se limite pas a ce langage. Par
exemple{s"(0) | n premier}est un type, 08"(0) =s(...40)...)
n

A partir de la définition générale de type, on peut prouver le lemme suivant,
qui est a la base de notre théorie.
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Lemme 1 (Lemme de Décomposition) :
Soitt un type, f/n un foncteur principal de Il existe de facon unique un
ensemble E, et des typeg ..., T, tels quet = + f(14, ..., 1)) U E, et f/n n'est

pas foncteur principal de E.

Démonstration :
Prenons 1/ = {f(Xq, ... Xy Ot }, E :T\Tf, et

Prouvons quety = + f(ty, ..., Ty et 15, I<i<n, sont des types.

Tp U+ f(ty, ..., Ty) est deéduite de la definition de

Soit f(Xq, ..., %) O+ f(14, ..., 1) O X; Ot j, I<isn. Par deéfinition de; et
par échange d’argumentsd,e on prouve que fgX ..., X, LI f-

Doncty = + f(t4, ..., T, et il est évident que cette decompositiort dm E
et1y, ..., T, €st unique.

Montrons la continuité dg, 1<i<n : Soit X, ult ;, I<isn et x<z<ul

OF (V2 oo Yeds X Yords oo Yo POV ooos Vs Us Vg, ey Vi)

Par généralisation de variables et échange d’argumenidepeut déduire
que fO, - Vi W Yieps - Yp) 000 FYVL ooos Yo Wy iy -0 V) L
par continuité de 0 CQFD.

La productivité, la fermeture par généralisation de variables, la fermeture
par échange d'arguments dg sont deduites directement de la méme

propriété det. DoncT;, 1<i<n, sont des types.

Remarque :E, le “reste” des termes den’est pas nécessairement un type.

3.2 Relation “plus modeé” entre types

Definition :
Soit deux typeg, et 1, tels quety Ot 5, et X[t 4. x est ditsuffisamment
instancié danstq pour t,, silo substitution, 6x Ot , o x [0 4).

Exemple :

Soit 11 =f(a, a|b), T, =f(a|b, a|b). Alors:
x = f(a, X)est suffisamment instancie danspour 1,
y = f(Y, Y)ne l'est pas {Y/b}y = f(b, b)appartient &, mais pas a;.
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Définition de la relation “plus modé”, notée «.
Soit deux typed4, To. T est ditplus modequert,, (notation :11 « Ty), Si

11 OO0 5, etOx O 4, X est suffisamment instancié damgpour T,.

Exemples :+f(a) «f(a) |h +f(a) -« f(a|b) +f(+a) «f(a|b).
Remarque :Cette relation est un ordre partiel.

Propriété 1 :
U +f@q, ... T) [T« +f@T'q ..., Ty | T SSITj « Ty, I<i<n, ett « T’
2/ T| 1y «T| Ty SSITy « Ty
3/ Sitq, 1y satisfont les équationg{ = f(T1) |11, To= f(ty) | T'o,
alors 11 « Ty SSiT' ) « T'o.

Démonstration :
1/ Prouvons que +f{, ..., Ty) « +f{'1, ..., T'y) SSi Tj « T}, I<i<n.

- Soit +fq, ..., Ty « +f('1, ..., T etsoit x[ j, I<i<n.
Par productivité detj, on peut montrer que] G clos, Fi, tels que
f(CL o Xooers G) O +f(Tg, oo, Tp)
@ ,oxO 00 f(c, X% ..., ) O+f(T', ..., Tp) O Par hypothése,
of(cy, ...X,o, G) O +f(Tqg,..., T) o x O Ot « Ty, I<isn.

- (O) est déduit facilement de la définition de la relation “plus modeé”.

2/ Déduite directement de la définition de la relation “plus modé”.

3/ Cette propriété peut étre prouveée par induction structurelle.

Conseéquence :Ces propriétés prouvent que la détermination de la relation
“plus modé” des types, décrite dans 2.5.3, est correcte.

Définition

La positiond’'un sous-terme y d’un terme x est un élémenitldeéfini par :
€, Siy =X
.u, six=f(x, ..., X, ety estun sous-terme deex positionu.

Par exemple : Dans f(a, g(a®)se trouve aux positions 1 et 2.1.
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Définition :
Soitt un type, x un terme de geai(Le type d'une positionu de x dang,
noté pg, x, u), est défini par :

p, V,€) =1

P(+f @y, s T) DE, 04, -, %), € = +f(Tg, -, Tp)

P(+f@1, - T O E, f(x, s %), 1U) = P, X, U)

Exemple :Soit 1= +f(g(a), +b), x = f(g(X), Y)
Alors : p(t, x, 1) = +g(a) p(r, x, 1.1) = a p(T, X, 2) = +b

Lemme 2 : Soit 14, T, deux typesiy « T, ssity Ut , et O x Ot 4,
OV O Vars(x), O u position de V dans X, pf, X, U) = py, X, U).

Démonstration :
Par récurrence sur la longueur des positions de variables dans les tempes de

- Soitu =¢e. On a x = VLI 1 donctq etT1, sont complets ety « Ty = T4 =Ty
et p@y, X, U) =19 p(ty, X, U) =1 0 CQFD.

- Supposons que le lemme est correct pour toutes les position u de longeur k.
Considérons toute position i.u de V dans x, u de longeur k.
Ona x=f(X ..., Xy, V se trouve dans la position u de et

T = +f(T'q, ..., Ty | E', 1p = +f("y, ..., ") | E" d’apres le lemme de
Décomposition.

Par propriété 11, « T, = T « 1", 1<i<n < Ou, p{';, X, u) = p";, X;, u)
par hypothése de récurrence.

p(T', X, u) = py, x, u), pt"; X, u) =pfy, x, u)d CQFD.

Exemple :
Les typesty = +f(a | b, b), 7, = f(a | b, a| b) ne satisfont pas les conditions

du lemme 1y O 15, mais pouix = f(a, X)U 19, p(71, X, 2) Z p(Ty, X, 2)
Et en effet,r] -« 1, car{X/a}f(a, X) = f(a, a)0 11
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3.3 Assignations déduites dans un terme

Les notions présentées dans cette partie : la relation déduite, la relation déduite
modée et I'assignation déduite modée d’un type sur un terme, sont les moyens
principaux pour former les conditions de bon typage des programmes Prolog.

Elles expriment précisément les regles d’inférence de type pour les variables

d'une clause a partir des deéclarations utilisées dans la vérification de types

(cf. 2.7.3) du systéme.

Une remarque importante est qu’'un type n’est pas fermé par unification. Par
exemple, st =+f(a, a| b), on ax =f(X, X), x' = (Y, b)O 1, mais l'unification
x = X" donnef(b, b) O 1.

Cette particularité constitue une origine des problémes d’aliasing. Pour trouver
les conditions du bon typage des programmes, on est conduit tout d’abord a
chercher des conditions suffisantes pour qu’une substitution transforme un
terme a un autre dans son type et que deux termes d’'un type s’unifient en un
terme du méme type. Ces conditions sont présentées dans les propriétés 2.1, 2.2,
3.1, 3.2, et le lemme d’unification.

Définition :
Soit E un ensemble de types. min EE{E |0 'OE, T' «1 [t ' =1}
min E est 'ensemble des minimaux de E pour «.

Soit® I'ensemble de tous les types.

Définition :
Soitt un type et x un termé genf).

- r(t, X) O Var x ©, larelation déduitedet sur x, est définie par :
r(t, X) ={V : p(t, x, u) | VO Vars(x), u position de V dans x}
rC x, V)y={t|VvV:t odr(r, x)}

- m(T, X), larelation déduite modédert sur X, est définie par :
m(, x) ={V:ty | iy O min r(, x, V)}

m(, x, V) = {ty | V ity O m(T, X)}
- aft, x), 'assignation déduite modédeT sur X, est définie par :

a, x) ={V:&r(t, x, V)}
af, x, V)= &r, x, V)
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Exemples :

- Soit 11=+f(+a alb, alc), X1 = (X, X, X)
r(ry, ) ={X:+a, X:al|b, X:alc}
m(ry, %) = {X : + a}
a(ry, X)) = {X: +a}

- Soit T, = f(a, b), Xo = f(X, X).
r(Ty, %) = mM(Ty, %) = {X:a, X:b} a1, %) ={X: J}

Définition :
r(t, x) est ditefonctionnelle si OV 0O Vars(x), r(, x, V) est un singleton.
m(T, X) est ditefonctionnellesi OV [0 Vars(x), m¢, x, V) est un singleton.

Par exemplem (14, x;) est fonctionnelle, maig 1y, %) ne I'est pas.

Il en résulte que :
- Pour xOO gen(), af, x, V) # @, 0V O Vars(x).
- x [O ssilV O Vars(x), at, x, V) est complet.
- Sixr 1, 11 « Ty, alors rfq, x) = r{ty, X).

Les propriétés qui suivent concernent la conservation de type d’'un terme par
substitution, et sont donc des résultats de base pour prouver le lemme
d’unification et le théoréme central du systeme.

Propriéeté 2.1 :
Soit x [ gen(). Sio est une substitution telle qo= 1 gen(), alors :

1/ OV O Vars(x), oV [ gen(at, x, V)),

2/ r(t,ox) = O O r(ty, oV)

VOVars(x) 1y,0r(t,x,V)

Propriété 2.2 :
Soit x [ gen().
Si o est une substitution telle qae [Tt , alors]V O Vars(x), oV O aft, x, V).

Propriété 3.1 :
Soit x [ gen(), o une substitution telle que :
1/ OV O Vars(x),oV O gen(at, x, V)),
2/ O X O Vars(x), & R(X) # @, ou :
R= 0 O r(ty, oV), R(X)={1x | X:1x OR}

VOVars(x) Ty/0r(t,x,V)
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Alors ox [0 gen().

Propriété 3.2 :

Soit x[ genf), o une substitution telle que :
1/ OV O Vars(x),oV U af, x, V),

2/ R= [ O r(ty, oV) est fonctionnelle
VOVars(x) Ty/0r(t,x,V)
Alors ox [T .

Ces propriétés expriment en fait les conditions nécessaires (2.1 et 2.2) et
suffisantes (3.1 et 3.2) pour qu’un terme x substituéopaste dans son type

(ou sa fermeture par généralisation). Ces conditions consistent a ce que chaque
variable V de x est substituée par un terme appartenant a tous les types déduits
det pour les positions de V dans x. La condition suffisante est renforcée par la
contrainte que les types déduits dpour les positions d’'une variable dams

sont les mémes (ou Croises).

Exemples :Soit 1= +f(+g(a), g(b)), x =1f(X, Y) O
a(t, x, X) = +g(a) a(t, x, Y)=g(b)

- Pouro= {X/g(V), Y/g(V)}: oX Ogen(af, x, X)) oY U gen(af, X, Y))
R= r(+g(@), gU)dr(gb), gV))O & RU)Z28, & R(V)ZJ
Les conditions de 3.1 sont satisfaites et en effet :
ox = f(g(V), g(V))U gen().

- Pouro= {X/g(2), Ylg(2)}:
Pour Z sont déduits deux typea et b, qui ne sont pas croisés. Les
conditions de 3.1 ne sont pas satisfaites et en effet :

ox = f(9(2), 9(2))0 gen(®.

- Pouro= {X/g(U), Y/V}:
oX Oa(r, x, X) oY Oa(r, X, Y) R={U : a, V: b}est fonctionnelle.
Les conditions de 3.2 sont satisfaites et en affet= f(g(U), V) 1.

- Pouro= {X/U, Y/g(V)}:
oX = U O a(t, x, X), donc les conditions de 3.2 ne sont pas satisfaites et
en effet ox = f(U, g(V))O 1.

Lemme 3 (Lemme d’Unification) :
Soitt un type et x, y des termes qui satisfont les conditions suivantes :
« x[genf), yLr
 m(T, X) O r(t, y) est fonctionnelle
* [B = pgu(x, y)
Alors :
e Ox =0y [T
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* 1(t, 6x) est fonctionnelle
Exemples :

- Soitx = f(X, X}y = f(a, Y) t=1(+a, a|b).
Les conditions du lemme sont satisfaites avec :
m(, x)Or(r,y) ={X:a, Y:a b} etfd= {X/a, Y/a}
et en effet :
&x = 6y =f(a, @)l 1, r(t, 6) = {} est fonctionnelle.

- Soitx = f(X, X) y = (Y, b) r=1(a, a| b).
m(t, X) = {X : a, X : a] b} n'est pas fonctionnelle, &k = 6y = f(b, b) 0 T.

Nous allons prouver ce lemme par récurrence en suivant I'algorithme général

de recherche du pgb de x, y unifiables [Lloyd 84] que nous rappelons ici :

1. k=0 : gy = € (identite)

2. Soit % = OkX, Yk =OY. SiX =Y, stop : 0 =0
Sinon, soit 3 = {V, X, [u]}, une différence de position entrg Xy, ou V est
variable, x# V et V, x se trouvent I'un ax l'autre a y, dans la méme
position u. (Il peut y avoir plusieursp 0y+q = {V/X} ¢ 0.

Démonstration du lemme d’Unification:
Montrons par récurrence quek, x, = ox O genf),

Yk = oy LIt ,
m(t, x) O r(t, y) est fonctionnelle,
ce qui conduit au résultat du lemme quand l'algorithme s’arréte.

* K=0
0, =¢ O Clest évident

» kIO k+1/

Parmi les différences entrg gt y;, choisissons P= {V, x, [u]} telle que :

Si VO Vars(X), p(t, X, u) = at, X, V) qui est le seul élement demg,, V);
SiV O Vars(y), r(t, x) est fonctionnelle.

( SiUdes differences ou W xy, choisir celle dans la position demng,V).
SiO differences, VO y,, OO X O xy, O position u de X, [ X, u) est un
type complet. Mais nt( x,) est fonctionnelleé] r(t, x,) fonctionnelle )

Soit 0 = {V/x}.

* Prouvons U O Vars(X), oU O gen(at, x,V)),
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U O Vars(y), oU O a(, y.V) (D
SiV DO Vars(x) o V = x sous-terme deyya position ud x O p(T, yy, u)
P(T, Yo U) = p, X, u) par définition du type déduit par position
p(, X, u) = ag, X, V) par définitonde ) O o V Oaf(, x,V)

SiVvQOVars(y) o V =x0gen(pg, x. u)) =gen(p(, y u))

V Op(, y w) O p(t, yx u) complet] gen(pf, Y, u)) = P, Yk, u)
Oo V Op(, y u) = at, g V)

r(t, x) est fonctionnelle par définition dg. DO p(t, X, u) = af, X, V)
0 o V Ogen(at, yx V))

Pour les autres variables U dget y, oU = U CQFD

Ry= 0 O r(ty,oU)=0 0O r(y,U)+ 0O r(ty X)
UDVars(X,) tyOr(t, Xk, U) UzV 1y 0r(T, %, U) Ty Or(t, Xy, V)

O v Or(t, x, X), af, X, X) «ty 0 r(ty, xX) =y, x) O, y) O

Re={U:ty0Or(t, x, Uy 2V} +r(1y, X) = 1@, x) / [UZ V] +r(1y, X)
Par hypothése de récurrence et définition gedd peut obtenir :
min R, O m(t, x) O r(t, y,) fonctionnellel

00X O Vars(©xy), & Ry(X) # @ (2)

Ry= O O r(ty, oVU) = 0O r(ty, oU), Ty = r(, Y, U) singleton
UDVars(y) tyr(t, yk.U) UDOVars(y)
= 0O r(ty, U) +r@ty, xX) = 1@, y) / [X # V] +r(ty, X)
Uzv
Par le mémes raisonnement que poyirdR obtient :
Ry O m(t, x) O r(t, y,) fonctionnelle (3)

(1), (2) O Xi+1=0xc O geng) par proprieté 3.1

(1), B) U y+1=0yi [T par propriété 3.2

Par propriété 2.1 :
r(t, oxy) = R¢ O m(t, ox,) = min R O m(T, x) O r(T, yy)
r(t, oyy) = Ry Om(, x) O r, v

O m(t, X9 O r (T, Yeep) O m(T, x) O r(T, ) fonctionnelle.
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CQFD.
3.4 Condition de bon typage d’'un programme

Cette partie présente la définition formelle de bon typage sur laquelle est
construite la vérification de type décrite dans 2.7.4.

Pour la suite nous utilisons les notations :
- X pour le n-uplet (% ..., Xy),
- p(x) pour le prédicat n-aire p, et le n-uplef,(x., X,),
- 1(t, X), outT = (Tq, ..., Tp)y X = (Xq, ..., Xy) pour la relation déduite étendue
sur les n-uplets, deéfinie par 1y&) = O r(T;, X).
|
3.4.1 Typage d’'un programme

Soit P un programme Prolog, Pred I'ensemble de ses prédieatst dittypé
par Il s’il est donné I'ensemble :

N={p""" | p prédicat n-aire = (ty, ..., 7)), T = @q, ..., Tp), T « T}

etOp O Pred,0p~T 1 .

Chaque b*T' s’'appelle unprofil du predicat pt est letype d’appelt est le
type de retourdes arguments de m; et T';, 1<i<n, correspondant a

'argument i.

Un profil d’'un prédicat signifie que si ce prédicat est appelé avec des arguments
du type d’'appel, en cas de succes, il va avoir comme solutions des termes du
type de retour. Le type d’appel caractérise donc les arguments des appels du
prédicat avant I'exécution, le type de retour caractérise leurs instances quand
I'exécution réussit.

Un bon typage doit assurer que toute exécution du programme est cohérente par
rapport a ces profils : les arguments d’'un but sont toujours du type d’appel de
son prédicat, et ses solutions, s’il réussit, sont de son type de retour.

3.4.2 Conditions de bon typage

Une clause typée p@ir deP est de la forme :

Po(X0) 0T 0 = p(x)"17 "1, ..., Pyt T
ou X = P1(X9)), ..., Ppa(Xy) une clause de P,
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pli~Ti O, Osisn.

De facon intuitive, I'exécution de cette clause est la suivante. Apres l'unification
avec un but du méme profil, les variables de la téte obtiennent leurs types
déduits dety sur leurs positions. Avec les autres variables du corps, elles

s’'instancient dans les sous-buts et obtiennent les nouveaux types dédlits de
pour leurs positions.

Informellement, pour que cette exécution soit cohérente par rapport aux profils
declarés, il faut que :

1/ Pour chaque sous-but, les types déduits des variables, en tenant compte
des types de retour des sous-buts déja effacés, satisfassent son type
d’appel.

2/ Les types déduits des variables de la téte, en tenant compte des types de
retour des sous-buts, satisfassent le type de retour du prédicat.

Nous ajoutons la troisieme condition qui exprime notre solution pour la
correction des assignations des variables.

3/ La suite des types déduits pour une variable soit décroissante pour la
relation «.

Ces conditions sont établies formellement dans la définition suivante.

Définition :

La clause g(Xg) :— p1(Xq), .-, (X du programmeP est ditbien typéepar
rapport an si Opgo~ Yo O , Opfi~%i 0N , i<i<n, tels que dans la clause
typee pafl obtenue :

Po(X0) 07T 0 = p(x)"17 71, .., Pyt T
les conditions suivantes soient satisfaites :

C1l/ x Ogen(';), Osisn, m(g, Xp) est fonctionnelle,
OV, (m=min {j | VO Vars(>ﬁ)} Om # 0)
O r(ty, Xy V) est fonctionnelle et contient un type complet

C2/ Soit A={V:ialty Xp V) | m=min {j| VI Vars(>ﬁ)}}
A=A & a('l"i, Xi)' 1<i<n
Alors :
OV O Vars(x), I<isn, [ \, O r (T, X, V), Ai.1(V) « Ty
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OV OVars(xy), 0 yOr(Tg Xg V), Ay(V) « 1y

Dans cette définition les ensemblescAntiennent les types déduits pour chaque

variable de la clause a chaque étape de son exécution. Ces types, appelés
assignations de variable (cf. 1.3.2), sont calculés a partir des déclarations des
prédicats de la téte et des sous-buts. Il en résulte la propriété suivante des
assignations dans une clause bien typée.

Propriete 4 0OV OXq, ..., % Ai(V) « A1(V), 1=isn.

La condition C2/ permet a un prédicat d’accepter comme arguments des termes
d'un type plus petit que son type d’entrée et comme solution des termes d’'un
type inclus dans son type de sortie.

L'obligation de la relation “plus modé” entre I'assignation d’'une variable et le
type déduit pour elle dans un appel, a pour but de satisfaire la propriété,
exprimée dans la condition 3/, d’'une exécution cohérente d'un programme typé.

Définition :
- Un but p(y) d’un programme typé pBr est ditbien typé par rapport dT,
s'il existe un profil p~ T 71 tel que y( et r(t, y) est fonctionnelle.

- Un programme typé pdil est ditbien typé si son but est bien typé et pour
tout prédicat du programme, toutes ses clauses sont bien typées par rapport a

3.5 Correction d’'un programme typé

Ainsi, un programme typpar 1 est un programme avec des assertions pour ses
prédicats. Ces assertions sur les propriétés de leurs arguments ne peuvent pas
étre exprimées par la sémantique déclarative du langage Prolog. Leur
correction doit donc étre prouvee, et le mécanisme essentiel utilisé pour les
démontrer est une démonstration par induction sur la résolution.

3.5.1 Meéthode inductive de preuves d’Assertions dans les
programmes logiques
Cette méthode, établie par [Drabent 87], constitue un moyen de prouver que les

assertions supposées sur chacun des prédicats, avant et apres son appel, sont
correctes dans toute exécution du programme, ou le prédicat réussit. Cette
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correction, qui ne garantit pas le succes, est donc patrtielle.

Une assertion est définie composée d’'une pré-condition urraie¢ une

postcondition binairert. Par exemple 'assertion :
m=p:x Olist(T), ™ =p: OIlst(T), ox Olist(T)))

signifie que :

- OT21tel que l'argument du prédicatest de typeist(T1) a chaque appel de
p, et

- si 'argument est de typlest(T2) a I'appel dep et si I'exécution de cet appel
réussit, la réponse est de tys(T2).

Programme correct
Un programmeP avec assertions est diborrect si pour toute résolvante
R=0Q, ..., Q,d'une resolution d@ :

- Qq satisfait la pré-condition de son prédicat

- Si R' est la premiére résolvante dans la résolution apres R telle que
R'=0(Qy, ..., Q). alors (Q, 0Q,) satisfait la post-condition du prédicat de

Q1.

Soit une clause jixp) = pi(X1), ..., KXy, €t un but :— gly). On appelle
sequence d’'évaluatiopour cette clause et ce but, les substitutmys.., p,

telle que :
Po = PYUlp: Yo).
Pj = Oj*pj.1, OU C; est la substitution utilisée pour effacepp,x;), 1<i<n.

La méthode est exprimée dans le théoréme suivant.

Théoréme de Drabent :
Pour qu’'un programme@ avec assertions soit correct, il est suffisant que pour
toute clause g{Xg) :— p1(Xq1), ..., M(Xy), ou (g, 1T;) est 'assertion de;pO<i<n,

pour tout but :—glyg) tel que y satisfaity et pour toute sequence
d’évaluationpg, ..., pp, les conditions suivantes soient satisfaites :

1/ pgxq satisfaitry

2/ Si (PgXq, P1Xq) satisfaittrq, ..., (Ek.-1XKk: PKXk) satisfaitt), alors pyXy+1
satisfaitm ¢, pour kk<n-1.
3/ Si (pgX1, Pp1Xq) satisfaitmy, ..., (Ph-1Xn PnXn) satisfait 1w, alors

(PoYor PrYo) satisfaitrt .
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3.5.2 Un programme bien typé ne produit jamais d’erreur de type a
I’exécution

Nous allons prouver dans cette partie le principe de bon typage du systéme : un
programme bien typé appelle toujours un prédicat avec des arguments de son
type d’'appel.

Le lemme suivant, donnant les propriété des variables dans une clause bien
typée, est le résultat principal qui conduit & la démonstration de la méthode.

Lemme 4:
Soit :
TA—-T' (.- T,-T T -T . p

- PoXp) 0”7 0 =p(X) 17 L, ., Py(Xp) nT N une clause bien typée
- =) To un but bien typé
- P P1s -1 Pn une séquence d’évaluation pour ce but et cette clause.
Notons :

P« =  PreX ke (T Pr-1XK) est fonctionnelle

Pk =  pXelr 'y, (T prXy) est fonctionnelle

Alors Ok, 0<sk<n:
(P, P, ..., (B P O Q1/ OV O Vars(xy) .00 Vars(Xy), pV O A(V)

Q2/ O r(A(V), pyV) est fonctionnelle
VOVars(x)U. .0Vars(x)

Démonstration : Par récurrence sur K.

» kK=0":
- En utilisant le lemme d’unification sugxy, etp, = pgu(%, Y,). on obtient
PeXo LIt ¢ et 1Ty, PpXy) est fonctionnel

- PXo Lt o OV O Vars(x), poV U a(ty, Xy V) par propriété 2.2
a(ly %o V) Om(ty X V) = Ag(V) par définition de la clause bien typée
[0 Q1/ est prouvé

- I (T PoXo) = U O r(ty, poV) par propriété 2.1
vovars(xg) t,0rtg.xg,V)
= 0O r(Ag(V), pgVv) car A(V) « 1, O Omin r(t, X V)
vovars(xg)
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I (T, PgXe) est fonctionnelle
[0 Q2/ est prouveé

k - k+1 :
SOIt Yerg = PRXir1r Prrs = OPk-
Prouver quelV U Vars(xy U ... O Vars(%q). op, vV U A (V).
Par hypothese de recurrence pouflV Vars(xy) O ... O Vars(x,), et par
définition de la clause bien typée poufWars(xp) U ... O Vars(x,) O

OV O Vars(xy) O ... O Vars(X1), pV O A (V) (D
En utilisant les propriétés 2.1, 2.2 sur f({, pX.+1) €t I'hypothése de
récurrence Q2/ pour k, on obtient :

OX O Varsp,V), oX O a(A(V), p V. X) (2)
En utilisant la propriété 2.1 surtg(,, oy,,,) fonctionnelle par R}, O
R,= O O r(ty, oX) est fonctionnelle (3)

XOVarspyV) tx Or(AK(V),pViX)

(1), (2), (3) O Par 3.2,
OV O Vars(x) O ... O Vars(%1). 0pe.,V O A (V) O CQFD

SiVvQOVars(x,q), alors  A(V) =AM 1V =0p,VOA (V)
SIV D Vars(x,y), alors  p,Xq U "y Par Ry

O p wVUa g X V) par 1.2

O PV OAY) & a1 Xpr V) = Agia(V)
[0 Q1/ est prouveé.

Par propriété 3 des assignatians
OV O Vars(x) O ... O Vars(Xc+1), A(V) « A(V) O

O r(AaV), V) = O 1(AV), PerV)
vovars(xg)Ul. .0Vars(¥+1)  vOvars(xg)U. .0Vars(x)

En utilisant 2.2 pouop,V O A (V), V O Vars(xy) O ... O Vars(¥1), on
obtient :

O r(A(V), opV) U1 (Tier OYiad) + HALY), V) 1 [X LD Yyl

vOVars(xp) L. .0Vars(x)
qui est fonctionnelle par R} et hypothése de récurrence

O r(Aq1(V), pe.qV) est fonctionnelle
vOVars(xg)O. .0Vars(X.4+ 1)

[0 Q2/ est prouveé.
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Conséquence :
Un programme bien typé par rapporflaest correct par rapport aux assertions
(P, P") définie par :

P ylIr , r(t,y) estfonctionnelle

P’ oy [t ', r(t', oy) est fonctionnelle

pour tout p O Pred, 6“' (11 , ou y est un argument d’'un appel deogest la
substitution utilisée pour I'effacement total de p(y).

Démonstration : Par méthode de Drabent.
Soit :
- poXg) 0T 0= py(x)'17 T, ..., py(Xp) " T une clause bien typée

— pp(y)'0" "0 un but bien typé
- Po P1 -1 Pn une séquence de substitutions qui conduit a I'effacement
total de ce but a partir de cette clause.

- P = preaXk O i 1 (T, Pr-1Xk) est fonctionnelle
P PXk O 'k, (T PrXk) est fonctionnelle

« Soit (R, PY), ..., (B, Py, k=0.
OV OVars(%+1), PV U &Tis1, Xe+1: V) -
Si VU Vars(x) U ... O Vars(x,), alorsp, VvV O A (V) par lemme-Q1/
Ak(V) « Tv, T \Vj 0 r(Tk+1, Xk+1’ V) [ Ak(V) 0 a(Tk+1, Xk+1’ V) 0 CQFD

Si V0O Vars(xy) O ... O Vars(x,), alorsp,V =V [ CQFD

e [ O r(ty, pV) = O r(AV), pV) + Or(ty, V)
vOvVars(Xe4+1) TyO(Tgs 1 X,+1,Y) VOVars(xg) . .L.. Vars () vovars(xp) ..0.. Vars(x)
qui est fonctionnelle par lemme-Q2/

0o (X1 O ka1, Par 3.2 et (41, PXk+1) €st fonctionnelle, par 2.1
0 Pysa

(1) Sik=0, on obtient : {§pyx;)"1~ " 1 est bien typée ou satisfaif.P
(2) Sik=z1,onobtent: (P Py, ..., (B, Pi) O Preq

(3) Par le méme raisonnement que poug, ™), ..., (B, Pj).
(P, PY, ... By Pp) O Xor ' r(T'o, PrXo) st fonctionnelle.
O Ph.
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Par application directe du théoreme de Drabent, le théoreme suivant est prouve.
Théoréme:
Pour tout but p(y) appelé dans toute exécution d’un prograimiien typé, il

existe un profil E)*T' tel que ylt , r(t, y) est fonctionnelle, et pour toute
solutionoy de ce butgy L ' et r(', oy) est fonctionnelle.

Avec ce théoreme, est donc prouvée la validité du principe de typage du
systeme :un programme bien typé ne produit jamais d’erreur de type a
I'exécution
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Chapitre 4

MISE EN (EUVRE DU SYSTEME

Dans les chapitres précédents, notre systeme de types a été présenté et prouve
du point de vue théorique. La mise en ceuvre d’'un prototype de ce systéme
permet d’évaluer en pratique les profits qu’il apporte a la programmation en
Prolog. Ce prototype est composé d’un analyseur du langage de type et d’'un
vérificateur du bon typage des programmes, construit sur la base de la théorie
établie. Il a été écrit en Prolog, testé sur 'interprete C-Prolog et peut donc
servir d’un analyseur statique de type pour les programmes Prolog.

Le fonctionnement du prototype peut étre décrit par le schéma suivant :

’ . ~ _> 7 .
avec déclarations déclaration *

Analyseur
du langage de typ

Base de
clause

VERIFICATEUR <—€<
types

Clauses avec
assignations des typgs
aux variables

Ce chapitre présente les algorithmes de vérification et les mécanismes essentiels
utilisés pour les réaliser, ainsi que I'organisation interne du systéme.
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4.1 Base de types du verificateur

4.1.1 Traduction des déclarations

Les déclarations sont écrites par l'utilisateur dans la syntaxe décrite dans le
chapitre 2. Elles sont analysées et traduites par le systéeme en clauses Prolog. Le
fonctionnement de I'analyseur du langage consiste a :

« Vérifier que toute déclaration définit bien un type.

« Traduire chaque définition de type en :
- une clause de définition de ce type
- des clauses définissant les expressions élémentaires qui le composent

(cf. 2.3.1)

e Traduire chaque profil de prédicat en une clause de profil.

* Engendrer des clauses de définition pour les sous-énumérations utilisées dans
les expressions des types et des profils déclarés.

 Engendrer des clauses, mémorisant les relations d’ordre “plus modeé” entre
les types, obtenues pendant I'analyse.

4.1.2 Enregistrements internes des définitions de type

Les clauses obtenues apres le traitement des déclarations constituent, avec celles
de types primitifs, la base de données du Vvérificateur de types. Cette base de
clauses contient :

- les clauses des types primitifs

- les clauses de définition de type

- les clauses d’appartenance d’un foncteur a un type

- les clauses de profil de prédicat

- les clauses des relations entre les types : plus modé, inclus

Représentation interne des types

La dénotation interne des types dans le systéme est effectuée de la facon

suivante :

- Tout type, utilisé dans les expressions de type, est représenté par un nom (et
non par une énumération de ses composants)

- La définition d'un type est I’énumeération des composants élémentaires
(cf. 2.5.1), (les sous-types rencontrés dans une déclaration sont remplacés
par leurs composants élémentaires)
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Cette représentation des types permet d’exprimer d’'une fagon simple et directe
les algorithmes de vérification de la relation “plus modé” et d’intersection des
types. Dans cette représentation, les types récursifs et les types prédéfinis, ne
peuvent étre désignés que par un nom. Le fait de donner un nom a tous les types
permet un traitement homogene dans la base de types. De plus, il n'y a plus
aucune ambiguité entre nom de type et nom de foncteur.

Exemple :

type t, = f(a),
t2 = tl | b.
a la denotation interné; = f(t'7), t'y =a, t, = f(t'y) | b.

Clause de définition de type

Chaque type utilisé dans le systeme, a une clause de la forme suivante, qui
définit tous ses éléments :

def type(Nom, Mode, Foncteurs, Primitif, Inclusif, Domaine)
Nom : Le nom du type, formé d’un foncteur et des parametvesiables

Mode : Le mode du type :
— si le type est complet
+ si le type est restreint
x Sl le type est clos

Primitif :  L'union des sous-types primitifs du type :
- soit un nom de type primitif
- soitvidesi le type n’en contient pas

Foncteurs : La liste des expressions élémentaires (cf. 2.3.1) du type, qui ne sont
pas incluses dans Primitif.
Ces expressions sont classées par ordre alphabétique de leur
foncteur, eleurs arguments sont des noms de type.

Inclusif : - Soit la variable inclusive du type (cf. 2.4)
- Soitvide si le type n’en a pas
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Domaine : Les contraintes d’exclusion (cf. 2.4) pour touteg-esriables du

type.
Le terme a la méme structure que Nom du type et a la place de

chague argument se trouve ses contraintes.

L'ordre alphabétique des foncteurs permet des recherches plus rapides dans les
traitements des types.

Les contraintes d’exclusion d’une définition de type servent a vérifier si une
utilisation du type, quand ses parametres sont remplacés par des expressions de
type, est correcte.

Clause d’appartenance d’'un foncteur a un type non primitif

élément(Foncteur, ype)

Type : un nom de type avec les parameétreariables
Foncteur : un foncteur, dont les arguments sont des noms de type

Cette clause signifie que Foncteur est une expression élémentaire de Type.
Elle permet, lorsqu’il faut instancier urtevariable a un type contenant un
foncteur donné, de retrouver plus facilement les types contenant ce foncteur.

Clauses des types primitifs

Les types primitifs sontinteger, float, dlbefeence, atomet toutes leurs unions
possibles, par exemplenumber(integerl] float), atomidatom] numbe}.

Le systeme possede des faits suivants sur les types primitifs :
primitif(Nom). <1>
union(Nom1, Nom2, Nom) <2>
intersection(Noml1, Nom2, Nom) <3>

Nom, Noml1, Nom2 sont des noms de type primitif

<1> définit tous les noms des types primitifs

<2> definit 'union de deux types primitifs disjoints
<3> définit I'intersection non vide de deux types primitifs non inclus
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Sur ces faits ont été construites d’autres clauses qui définissent I'union,
I'intersection, la différence, I'inclusion, la relation “disjoint” (intersection vide),
entre deux types primitifs quelconques.
Exemple :Les faits de types primitifs peuvent étre

primitif(atom).

primitif(integer).

union(integer, float, number).
Clause de profil de prédicat

pred_profil(Entrée, Sortie, Contrainte)

Entrée : Le type d’appel, formé du foncteur de prédicat et des arguments
qui sont des noms de type

Sortie : Le type de retour, formé du foncteur de prédicat et des arguments
gui sont des noms de type

Contrainte : Laliste des contraintes d’éxclusion pour toutes teariables,
utilisées dans Entrée, Sortie.
Chaque élément de la liste est un couple : Lwariable avec la
liste de ses contraintes.
Le paramétre Contrainte facilite la vérification d’'une utilisation, dans une
clause, d’un profil polymorphe, pendant la vérification de cette clause.
Clauses de relation entre les types
plus_modé(Typel, Type2 <1>
ss_types(Type, SsTypes) <2>
Type, Typel, Jpe2 sont des noms de type.
Type est un nom de type
SsTypes est une liste des noms de type
<1> signifie que Typel est plus modé que Type2.

Elle est engendrée pendant la vérification de la relation “plus_modé” entre les
types, et utilisée pour les autres vérifications.
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<2> signifie que les types dans SsTypes sont inclus dans Type.
Elle est créeée pendant I'analyse des définitions de type et sert a définir le mode
# sur les types.

Exemple :Les déclarations

type t1(T) = f(b, T),
t2(T) = a | t1(T) | integer | T.
type list(T) =[] [T | list(T)],
inlist(T) =+ [] | [T | inlist(T)].
profil p(alb- +a),
Coaum, ).
profil append(inlist(T), inlist(T), list(T)- inlist(T)).

sont transformées en clauses suivantes :

def_type($systl,—,[b],vide,vide,$systl).
def_type(t1(T),—[f($systl,T)],vide,vide,t1([])).
élément(f($syst1,T),t1(T)).

def_type(t2(T),—,[a,f($syst1,T)],integer,T,

t2([integer,a,f(_,)])).
élément(a,t2(T)).
élément(f($syst1,T),t2(T)).

def_type(list(T),—[[,[T | list(T)]],vide,vide, list([])).
élément([],list(T)).
élément([T | list(T)],list(T)).

def_type(inlist(T),+[[],[T]inlist(T)]],vide,vide,inlist([])).
élément([],inlist(T)).
élément([T | inlist(T)],inlist(T)).

def_type($syst2,—,[a,b],vide,vide,$syst1).
def_type($syst3,+,[a],vide,vide,$syst2).
pred_profil(p($systl),p($syst2),[]).

pred_profil(q(t1(T),t2(T)),q(t1(T),t2(T)),
[T—([integer,a,f(_,_)DD)-

pred_profil(append(inlist(T),inlist(T),list(T)),
append(inlist(T),inlist(T),inlist(T)),[T—([D]).

plus_modé(inlist(T),list(T)).

plus_modé($syst3,$syst2).

ss_types(t2(T),[t1(T)]).

$systl , $syst2 , $syst3 sont des noms de type, créés par le systéme pour
identifier respectivement les types définis paa | b, +a.
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4.2 Le vérificateur de type

Cette partie du systeme a pour tache de vérifier, conformément aux définitions
présentées dans le chapitre 3, le bon typage des clauses d’'un programme par
rapport a tous les profils déclarés.

L'ordre d’exécution de la vérification totale d’'un programme est le suivant :

Pour chaque prédicat Pfaire
début

Soit Ps I'ensemble de profils de P

Pour chaqueclause Clause defRire

debut

Pour chaqueprofil Profil dans Psfaire
verif_clause(Profil, Clause)

fin

fin

Les algorithmes principaux du vérificateur sont :

» La vérification du bon typage d’'une clause par rapport a un profil :
verif_clause(Pofil, Clause) qui réussit si la clause est bien typée et
échoue dans le cas contraire.

* Le calcul de la relation déduite d’'un type a un terme :
relation_déduite(Y¥pe, Terme, R)qui réussit et calcule R = r(Typl,efme)
s’il existe une instance Typl de Type telle
que Termel gen(Typl), et échoue sinon.

« La vérification de la relation “plus modé” entre deux types :
plus_modé(Typel, Type2) qui réussit s’il existe des instances Typl1,
Typl2 de Typel, ype2 telles que
Typll « Typl2, et échoue sinon.

» Le calcul de l'intersection de deux types :
inter_type(Typel, Type2, Typejui calcule Type = Typel & Type2.
4.2.1 Les variables de type
Pour les profils polymorphes, qui contiennent des parametres, la vérification

de bon typage d’'une clause doit distinguer deux traitements différents sur les
T-variables.
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D’aprées la définition, les conditions du bon typage d’une clause par rapport a un

profil pT*T' doivent étre vérifiees pour toute instance de ce profil. Donest

polymorphe, lest-variables danst doivent étre universellement

quantifiées:

- Elles ne peuvent pas correspondre a des termes non variables de la clause.

- Une assignation contenant urevariable universelle, ne peut pas
correspondre a une position dont le type est moins général que cette
assignation.

Cela entraine que lesvariables du profil de la téte ne peuvent étre instanciées

a aucun type concret pendant la propagation des assignations des variables de la

clause dans les sous-buts. Dans l'algorithme de la vérification d’une clause, les

T-variables du profil de la téte sdijéespar des termes de la forme $T(K), ou

K est un nombre entier, et ne sont donc plus des variables Prolog dans les

traitements ultérieurs.

Par contre, pour les sous-buts, il faut qu’'il existe des instances de leurs profils

satisfaisant les conditions de bon typage. Ainsi, si dans un pﬁi)ﬁIT'p) d'un
sous-but, 1; est polymorphe, ses-variables sontexistentiellement

guantifiées et la vérification de la clause consiste a en trouver une valeur
concrete. Dans notre algorithme d’analyse d'une clause, les solutions pour ces
T-variables sont déduites des termes utilisés dans les sous-buts de la clause, et
des contraintes de la relation entre les assignations calculées.

D’un autre cote, chaque parametre d'un type polymorphe doit avoir un domaine
de définition, déterminé par les contraintes d’exclusion (cf. 2.4). Les valeurs
trouvées pour leg-variables pendant I'analyse d’'une clause doivent donc
satisfaire leurs contraintes d’exclusion. Cette vérification est effectuée, pour des
raisons d’efficacité, une seule fois pour chaque sous-but de la clause, et non pas
apres chaque instanciation dgariable.

4.2.2 Veérification du bon typage d'une clause

L’analyse du typage d’'une clause par rapport a un profil consiste a :
- trouver des profils pour ses sous-buts

- calculer les assignations des variables de clause

- veérifier les contraintes de la téte et des sous-buts

Les techniques effectuées dans I'algorithme pour réaliser ces taches sont les
suivantes :
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« L’assignation A qui est I'ensemble {X: 1; | X; variable de clause}, est
représentee par le parametre de forme;a(T, T,), ou n est le nombre de
variables de la clause; &st I'assignation de la variable numéro

» La relation déduite d’'un type sur un terme est représentée par une liste
[T, ...], ouli, qui est un entier, représente la variable numérta représente

le type déduit pour une position de cette variable. Cette liste est trieafgur
d’étre exploitée plus efficacement.

» Pour les profils polymorphes des sous-buts, qui conduisent a essayer chacune
des solutions possibles desariables, et pour les sous-buts, qui ont plusieurs
profils, le mécanisme de retour-arriere Prolog est utilisé. Ces retour-arriéres
déclenchés sur un échec de la vérification peuvent avoir lieu dans :

- la recherche des profils,

- la décomposition d’'une-variable sur un terme,

- la vérification de la relation “plus modé” entre deux types

« L’aplatissement des structures syntaxiques “disjonctions”, “if-then-else”
(cf. 2.7.7), est effectué en méme temps que I'analyse du corps d’'une clause.
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L'organisation générale de la vérification d’'une clause est la suivante :

p(Xg) :— Corps
Po(To - T'0)

'

&

Entrée_but

Sortie_but )

>m m )

(

Sortie_téte )

An

o
O;i 0

M\”“\’
P\(\n «ty

X, T

89

Entrée_téte) r(xo, 1 )
1 L0

Plus_modé

Relation_déduite

Inter_type




Algorithme : verif_clause(Profil, Clause)

Données : Profil = py(1g - T'p)
Clause = (g(xq) :— Corps)

1. Initialisation :

Numéroter les variables de la clause.

Créer I'assignation initiale Ass telle que pour toute variable V de la clause,
Ass(V) est una-variable non instanciée.

Figer lest-variables dans,

2 . Contrainte d’entrée de la téte :

Vérifier que la relation deduite modéetg(xp) est fonctionnelle et calculer

I'assignation des variables apres la téte :
Si relation_déduitag, Xy, R) réussit, et

OV, OV :1y) OR, plus_modéy,, 1), J(V : 1) OR, alors Ass(V) =ty
Sinon :Echec

3. Vérifier le corps :

Transformer le corps, qui peut contenir des disjonctions, et des “conditions”,
en un ou plusieurs corps, qui ne contiennent qu'une conjonction des
soushuts.

Pour une conjonction des sous-buts, les vérifier sequentiellement par ordre.

Pour tout sous-but q(x), soit Ass I'assignation des variables juste avant q(x) :
- Sigest un prédicat d’ordre supérieucall, assert, setof, npt.., ou le
prédicat predéfini £”, effectuer son algorithme de vérification spécifique
avecx et Ass.

- Sigest un prédicat standard (utilisateur ou prédéfini) :

Pour tout profil gf - 1') non essayé,

Vérifier la contrainte d’entrée du sous-but :
relation_deéduitea( x, R) réussit,
OV : 1) OR, plus_modé(Ass(V)).
Sinon :Echec

90



Calculer la nouvelle assignation Ass' des variables apres q(x) :
Si relation_déduita(, x, R') réussit, alors
OV, (V:1) OR', Iisn, Ass'(V) = (&T;) & Ass(V)

Pour toutes les autres variables U, Ass'(U) := Ass(U)
Sinon :Echec

4 . Vérifier la contrainte de sortie de la téte :

Si relation_déduita(y, X, R') réussit,

O(V: 1) OR, plus_modé(Ass(VY)), alors :Succes
Sinon :Echec

4.2.3 Calcul de la relation déduite

L’exécution de l'algorithme relation_déduitgfde, Terme, R) consiste a
vérifier que Terme appartient a gen(Type), puis calculer r(Type, Terme), la
relation déduite du type Type, sur le terme Terme (cf. 3.3). Donc si Type
contient deg-variables, I'algorithme doit chercher a instancier ceariables.

Algorithme : relation_déduite(Type, Terme, R)

« SiTerme =V variable, R := {V : Type}
» Si Terme n’est pas une variable :
- Si Type = Tt-variable, décomposer T sur Terme :
Instancier T a TypeT non essaye€, qui contient le foncteur principal de
Terme, et que relation_déduite(TypeT, Terme, R) réussit.
- Si Type est un type primitif, vérifier que Terme est de ce type primitif.
- SiType =any, Terme = f(X, ..., X)) :

Pour ki<n, relation_déduitaqy, x;, R;).
Restlunionde R ..., R,
- Si Type est défini dans la base, Terme = f(x, X)) :
Verifier que Type a un composant elementaire f({fype, Typs,).
Pour ki<n, relation_déduite(Typex;, R;).
R estl'unionde R ..., R,. Succes

* Pour tous les autres caBchec
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Décomposition d’'une t-variable

D’apres la définition de la fermeture par généralisation d’un type, si un terme
X appartient au type ger)( alors :

- soit X = X une variable,

- soit x = f(x, ..., Xy) ett aun composant f{, ..., 1)) tel que % appartient a

T, I<i<n.

Donc pour décomposer favariable T sur un terme dont le foncteur est f/n, la

méthode du systeme consiste a prendre comme valeurs possibles de T les types

suivants :

T1. tous les types Type, définis dans la base de types, qui contiennent le
foncteur principal f/n, et les gen(Type).

T2. lestypes +f({, .... T | T, et f(}, ..., T)) | T,ou T, |, ..., T, sont

dest-variables.
T3. lestypes anyetany.

Exemple :Avec la base de types, obtenue a partir des définitions

type ty =a|f(ty),
t2 =a I b,
t3 = +f(+integer) | to.

la relation déduite R =T( f(X)) donne des solutions :

T=1t, R={X:1},

T =13, R = {X: +integer},

T =gen(), R = {X : integer},

T = $systl(T, Tp), R = {X : Ty},

T = gen($systl(f, Ty)), R = {X : gen(D)},
ou $systl(f, T,) estle nom de type creé par le systeme pour
identifier le type + f(T) | To.

T = +any, R = {X :+any}.
T =any, R = {X : any}.

La solutionT1 permet d’'instancier la-variable T aux types dont les relations
avec les autres ont été déja établies. Les clauses d’appartenance d’'un foncteur a
un type, décrites dans 8 4.2, ont pour but de réaliser cet algorithme.
L'inconvénient est que la recherche sera longue, surtout si le foncteur du terme
X appartient a beaucoup de types. Par exemple, dans la base ci-ddssa)s, r(
donne ar des solutionsT=t;, T=t, T=atom T =a| T, T = any.
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D’un autre cote, les types d& et T3 englobent toutes les solutions possibles

de T. Cette méthode de recherche est donc suffisante pour contenir tous les cas
de bon typage. Il en résulte aussi que l'algorithme du calcul de la relation
déduite est correct.

4.2.4 Verification de la relation “plus modé”

Les régles suivantes, déduites de la définition (cf. 3.2), permettent de vérifier la
relation “plus modé” entre deux types. La définition des type par une
énumeération de composants élémentaires (cf. 2.5.1), est utilisée. Pour traiter les
types récursifs, la vérification est accompagnée d’'un ensemble H qui contient les
paires de noms de type rencontrées pendant la vérification. Si la vérification
ramene a deux types qui sont déja rencontrés auparavant, la relation entre eux
est considéree justifiée.

Regles de vérification
Soit 1, et 1, deux types définis respectivement par les énumérationstEss,.

T4 «Tp, si E§ « Es, /iy (Es; est plus mode que Egar rapport a H, ou
H= {(Tl,Tz)}.

Regle 1 : (Es; | i« Es | B)/y si (Eg«Es)/yet («E)/y
(+E1 « ESQ | E2) /H Si (El « E2) /H

Regle 2 : (E «E) [
(+E « E) [

Régle 3 : (f(tyy .-y T1p) « floy, ..., Top) Iy Sipour Eisn :
- soit (T4j, Tyj) se trouve dans H,
- SOIt (Ty; «Tpj) /yy OU H' = HI{(Ty;, T))}

L'algorithme plus_modé(Type Type,) réalisé dans notre prototype consiste a
vérifier la relation Type « Type,. Puisque les-variables universellement
quantifiées sont figees (cf. 4.2.1), levariables trouvées dans Typet Type

sont existentiellement quantifiées et elles seront instanciées a des types
respectant la relation.

La définition interne des types étant I'énumération de leurs composants
élémentaires, cet algorithme est une réalisation directe des regles de vérification
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ci-dessus. Il utilise une liste L qui joue le réle de 'ensemble H dans ces regles.

Dans L sont mémorisées les relations a justifier & partir de la relation initiale.

- Si la vérification initiale conduit a celle d’une relation qui se trouve déja dans
L, cette derniére est considérée correcte et ne sera plus traitée.

- Dans le cas contraire, elle est mémorisée dans L et sera effectivement
vérifiée.

Cette liste joue, dans le cas des types récursifs, le role de retenir le nom des

types a veérifier, et donc assure la terminaison de l'algorithme. Dans le cas des

types non récursifs, elle permet de réutiliser les relations correctes déja traitées.

Initialement, L = [] et 'exécution de plus_modé(Typdype,) déclenche celle
de plus_mode(Type Type), L).

Algorithme : plus_mode(Typg Type, L)

» Soit Eg I'énumération interne de Typeet Es I'énumération interne de
Type; :
- Si pour tout f(Typg,, ..., Typg,) de Es tel qu’ily a f(Typ&y, ..., TYpP&)
de Es : plus_mode(Type, Typsg,, L), 1<i<n,
L" = [plus_mode(Typg Type)) | LI,
les enlever de BSEs,.

Sinon :Echec
- Enlever de Eget Es, le type primitif commun le plus grand.

- Enlever de Efet Es, leurs variables inclusives, si elles sont identiques.

» Les cas particuliers sont résolus par les regles suivantes :

Type; Type,
(Typg « Type) enregistrée Type; Type,

Type Type dans la base de types (Type Type) LJL
« « «
Succes Succes Succes
(1) (2) (3)
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Typey Type Type T2 Type T2
complet restreint complet restreint

SR S SN B B

« « «

4 ¢ 4

Echec T, = Type Ty = Typg
(4) (5) To> = gen(Type)
To=gen(Typg) | T
(6)

Typer | Ty Typey| Ty
Type, Type disjoints
Tq Type, Typg | T complet

¥ ¥

« «

¢ ¢

T1=Type T1=Type, T = Typg
(6) T1 = Type, To = gen(Typg)
T1=Type | T, T,=Type | T
T1=Type | T, T, = gen(Typg) | T
(7)

Exemple :Soit les définitions

type t1 = a,
th=+1f(ty, v | &
t(T) = atom| f(T, ;).
type tz3=+1f(ty, 4y [9(ty),
t4(T) = f(ty, ty) | atom| T.

La vérification plus_modé{, t(T)) réussit et retourng = t,.
La verification plus_modé{, t4(T)) réussit et retourn& = g(t;).
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Dans le cas (6) de I'algorithme, tavariable est instanciée a une seule parmi des
solutions possibles de l'inéquation si Typest restreint. Pourtant, provenant

toujours d’'un sous-but précédent ayant comme profibT+T et comme
argument une variable non instanciée, les inéquations de ces cas n’existent pas
en réalité : Ces sous-buts ne réussissent jamais. Dans les autres cas, toutes les
solutions possibles desvariables sont prises. dlgorithme “plus_modé”

répond donc parfaitement au modele souhaité de cette relation.

4.2.5 Intersection de deux types

Par définition (cf. 3.1), I'intersection de deux types définis respectivement par
les enumérations Eset Es,, est le type défini par I'énumération Es,

(Es = Eg & Esy), telle que :

- Es est restreinte ssi £su Es est restreinte.

- Es contient f(;, ..., 1) ssi Eg contient fy1, ..., 715, ESy contient
[T, ..., Top), LT = 19 & Ty, I<i<n.

- Es contient le type primitifl ssi Eg contientl1;, Es, contient[1,, et
M=rqnM,.

- Es contient la variable inclusive T ssijfs Es contiennent T.

L'algorithme inter_type/3 calcule l'intersection de deux types donnés. Il utilise
une liste L pour mémoriser les noms des intersections calculées pendant le
calcul de l'intersection initiale. L'intersection de deux types qui se trouvent déja
dans L, sera remplacée par le nom assigné. Le rble essentiel de cette liste est de
traiter les types récursifs. En conséquence, le calcul de leur intersection ne va
pas boucler, car le nombre d’intersections a calculer est fini. Initialement, L =]

et I’exécution de cet algorithme déclenche celle de

inter_type(Typeg, Type,, Type, L).

Algoritnme : inter_type(Type, Type,, Type, L)

« Si Typg et Type sont le méme type : Type := Type

* SiTypg & Type, = Type,, est mémorisée dans la liste L : Type = Type

« Si plus_modé(Typg Type) est un fait de la base de types : Type := Type
Si plus_modé(Typg Type) est un fait de la base de types : Type := Jype
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« Soit Eg I'énumération interne de TypeEs, 'énumération interne de Type

Calculer I'énumération Es de Type :
Si Eg et Es sont complétes, Es est compléte, sinon Es est restreinte.

Es ne contient que les éléments suivants :

- Tout f(Type?, ..., Typey), ou :
f(Typeyy, ..., Typg,) estde Eg f(Typeq, ..., Type,,) est de Eg
intersection(Typg, Typey;, Typej, L'), 1<i<n,
L' = [(Type; & Type, = Typgy) | L].

- I, lintersection des types primitifs de ££s), sill # @.

- La variable inclusive T, si gt Es ont la méme variable inclusive.

Exemple :Soit les définitions

type t=a,
ty=alb|f(ty t),

t,b=b|c|f(ty, ).

intersectionty, t,, Typg retourneType = fog OUtos =D | f(t;ag ).

4.2.6 Traitement du prédicat predéfini "="

Les profils choisis dans le systeme pour le prédicat d’unification étant :
(Typey — Type; & Typey) = (Typs, —~ Typey & Typey)

satisfaisant la contrainte qu'’il existe un type Tydel que Type « Typg, et
Type, « Typg,), les valeurs de Tygeet Type ne peuvent étre connues que dans

chaque appel de ce prédicat. Elles sont déduites des arguments de I'appel au
moment de son analyse. Les appels de ce prédicat doivent donc avoir un
traitement spécifique.

Algorithme
Données :  But = (X= Xy)

Assignation = Ass
Résultat :  Profil = (T; - T1&T 5, To-T1&T))

Assignation = Ass'
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 Calculer la relation déduite r{Tx7) O r(To, Xo) :
relation_déduite(({, To), (X1, X9), R).

Résoudre la contrainte d’entrée :
OV : 1) OR, plus_modé(Ass(V)).

(Ces calculs instancient, et T, qui etaient des-variables)

» Vérifier la contrainte du profil :
plus_mode(T, T),

plus_mode(}, T).
Sinon :Echec

(Cette vérification cherche a instancierttgatiable T a un type qui satisfait
ces relations)

 Calculer le type de retour du profil qui est I'intersection geflT, :
inter_type(H, T, Tretour:

« Calculer la nouvelle assignation Ass' des variables aprés le sous-but :
Si relation_deduite((Etoup Tretour): (X1, X2), R') réussit, alors :

OV, (V:1) OR', Iisn, Ass'(V) = (&T;) & Ass(V),
pour toutes les autres variables U, Ass'(U) := Ass(U).
Sinon :Echec

Exemple :
type ty=alb,
t2 =+a.
profil p(ty), a(l).

p(X) = X =a, g(X).

L'analyse du sous-buiX = a permet d’instancieiT; aty, T, at,. X peut
donc obtenir la nouvelle assignatign qui satisfait ensuite le profil dgl

En conclusion de ce chapitre, signhalons que les exemples testés sur le systeme
implanté ont donné des résultats satisfaisants. Mis a part certains traitements qui
limitent son efficacité, I'installation de ces algorithmes a pu permettre de mettre

en ceuvre un prototype qui répond bien a notre modele théorique du systeme de

types.
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Chapitre 5
CONCLUSION

La présentation du systéme de types dans les chapitres précédents a illustré et
précisé notre point de vue sur les types en Prolog, les solutions choisies pour
résoudre les problemes principaux d’'un systeme de types, les concepts
théoriques de base du systéme et les techniques utilisées pour I'implantation du
prototype. Le but de ce dernier chapitre est de donner un bilan comparatif de
notre systeme par rapport aux autres systémes de types Prolog existants pour
mettre en évidence les méthodes classiques que nous avons utilisées et nos
solutions personnelles. Les deux concepts principaux d’'un systéme de types : le
principe de typage et la notion de type, sont tout d’abord analysés. Ensuite nous
présentons certaines approches particuliéeres de notre systeme, des problémes
qui ne sont pas encore completement résolus, et des travaux envisages dans le
but d’améliorer le systéme.

5.1 Principe du typage

Notre systeme de types peut étre classé parmi les systemes déclaratifs : les
spécifications de types sont entierement fournies par l'utilisateur. Les
incohérences du programme par rapport aux déclarations sont classifiées
erreurs de typeet sont donc indépendantes de la notion d’échec du programme.
Cette distinction entre les deux notions permet de mieux localiser les erreurs
dans un programme et de séparer les erreurs typographiques des erreurs de
programmation.

Le bon typage défini dans notre systeme est une condition suffisante pour qu’un
programme ne produise pas d’erreurs de type a I'exécution.

La donnée des profils de tous les prédicats permet une veérification locale a
chaque clause, ce qui rend le systeme d’un co(t raisonnable. Un systeme avec un
minimum de reconstruction des spécifications (par exemple [LaksHhpn
demande toujours une analyse globale des clauses.

Un point commun se trouve entre notre systeme et les systémes [Mycroft 84] et

[Dietrich 88] : nous n’avons pas redéfini la sémantique de Prolog. Les types
dans notre systeme ne sont donc que des notions syntaxiques, optionnelles,
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utilisées pour documenter le programme. Pourtant, comme nous l'avons déja
remarqué dans le 81.3.1, cela ne concerne que I'aspect formel et n’affecte pas le
réle du systeme dans la pratique. Le systeme peut détecter la plupart des erreurs
de “bas niveau”, si pénibles a débusquer en Prolog standard : les fautes de
frappe qui déforment le nom d’'une variable, d’'un foncteur, d’'un prédicat,
'oubli ou I'ajout d’'un argument, ... Il peut étre utilisé comme frontal d’un
compilateur pour exploiter les informations de type, et comme moyen de
spécifier le fonctionnement des programmes. Il constitue une partie
indépendante de la compilation et ne s’exécute que quand l'utilisateur le désire.
Les déclarations ne conduisent a aucun changement dans I’exécution des
programmes. L'exécution d’'un programme est donc identique dans les deux
cas : avec ou sans la vérification de types.

5.2 Notion de type

Pour traiter les inclusions des types, nous considérons gu’il existe un Univers de
tous les termes, chaque type est un sous-ensemble de cet Univers et un terme
peut appartenir a plusieurs types. La relation d’inclusion et les autres opérations
sur les types comme sur les ensembles de termes, sont reconnues et exploitées.
L’équivalence entre les types est déterminée par leur structure, a la différence
du systeme [Mycroft 84], ou il y a équivalence par noms, réalisée par
I'unification des termes de type. L'utilisation de I'équivalence structurelle a
deux avantages. Pour ['utilisateur, la définition des types a utiliser n’est pas tres
compliquée. Il est possible de donner des noms différents a un méme type, et il
ne faut pas se soucier de préciser les inclusions, qui peuvent étre utilisées. Dans
le systeme, cette équivalence permet de détecter toutes les inclusions possibles
entre les types.

Il est établi que la vérification de types dans un systéme avec sous-types ne peut
étre effectuée gu’avec la connaissance du degré d’instanciation des termes. Les
différents exemples ont montré cette liaison étroite entre la notion de type et la
notion de mode. Dans un programme typé et correct, un argument doit étre
rester toujours dans son type et étre de plus en plus instancié. Le mode est donc
une information nécessaire pour justifier la correction d’'un programme.

Dans son systeme de types, [Dietrich 88] a utilisé la notion de flot de données,
pour définir le bon typage. Pourtant cette approche a un inconvénient : il faut
un systéeme de modes séparé pour garantir la correction des déclarations de
modes utilisées.

Nous avons ainsi été amenés a introduire dans le systéme la notion de mode.
Cependant la notion de mode dans notre systeme n’est pas séparée de la notion
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de type comme dans [Dietrich 88] : elle est intégrée a la notion de type. Les
types complets et les types restreints sont distingués. Les types restreints
correspondent aux termes qui sont instanciés (partiellement ou entiérement).
Les types complets correspondent aux termes qui peuvent étre de tout degré
d’instanciation. Par conséquent, a la différence de la plupart des auteurs, qui
définissent un type par un ensemble de termes clos et des regles de dérivation
pour les autres termes (cf. par exemple [Mycroft 84]), nous définissons
directement un type comme un ensemble de termes, non nécessairement clos.
Pour les types complets, ces deux définitions sont équivalentes, mais cela nous
permet de définir les types restreints.

D’apres nous, cette solution correspond mieux a I'approche déclarative choisie
pour le systeme. Les modes sont ainsi déclarés dans les types par ['utilisateur et
vérifiés par le systeme. lls permettent de décrire plus précisément I'intention du
programmeur. Si modes et types sont des notions indépendantes, il est
impossible de décrire des ensembles de termes utiles, comme les listes
semicloses d’éléments non nécessairement clos (cf. 2.3.1).

La relation d’ordre entre les types, établie et utilisée dans le systeme pour
vérifier la correction des déclarations, est la relation “plus modé”, qui est la
relation d’inclusion renforcée par une condition suffisante pour que le sous-type
accepté soit consistant. Cette condition permet d’éliminer les erreurs d’inférence
causées par des alias de variables, tout en conservant une analyse locale sur
chaque clause. Le méme probléme est résolu, par exemple dans [Debray 88],
par un algorithme d’analyse globale.

5.3 Variable inclusive. Neégation.

La notion de variable inclusive dans les définitions de types est une particularité
de notre systéme par rapport aux autres, qui permet d’augmenter le pouvoir
d’expression du langage de types du systeme.

Une variable inclusive est par définition un parametre sous-type d’'un type
polymorphe. Par exemple, dans les définitions de types suivanetd, 2 sont
des variables inclusives :
type t(T) =1f@) | T,
surlist(T1, T2) = list(T1) | T2.

Puisqu’une variable inclusive est unique dans une énumération (cf. 2.4), un type
T contenant une variable inclusive est donc composé de deux parties : la variable
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inclusive et une énumération déterminée. Par les contraintes d’exclusion
(cf. 2.4), la variable inclusive est le complément de cette énumération. Par
exemple,T est le complément dia) danst(T), T2 est le complément de
list(T1) danssurlist(T1, T2)

Les variables inclusives permettent tout d’abord d’exprimer le profil des
prédicats de test d’appartenance d’un terme a un type redtrédets profils

acceptent en entrée des termes susceptibles d’étre deaype retournent que
des termes de type Par exemple, les prédicats suivants :

is_f(f(L)).

is_list([).
is_list([_|_]).

peuvent étre déclarés par les profils :

profil is f(f(@)| T - +(a)),
Is_list( list(T)| T'> Hist(T) ).

Le prédicatinteger/1peut étre déclaré par :
profil integer(intege] T — +integer).

Ce profil permet la spécification restreinte suivantefldegen/2 (aplatissement
d’'un arbre d’entiers) :

type inlist(T) =+ [] | [T | inlist(T)],
tree(T) = + inlist(tree(T))| T.
profil append(inlist(T), inlist(T),- inlist(T)),

integer(intege| T - +integer),
flatten(tree(integer),- inlist(integer)).

flatten([], [1)-
flatten([T| Ts], L) :— flatten(T, L1), flatten(Ts, L2), append(L1, L2, L).
flatten(A, L) :— integer(A), L = [A].

Puisque la variable inclusive peut exprimer le complément d’un type, elle peut
servir a exprimer le profil de la négation d’un prédicat. Par exemple, on sait
que integer(X)réussit siX est instancié a un entier, et donwt integer(X)
réussit siX est une variable ou instancié a un terme qui n’est pas un entier. On
peut donc exploiter le profil spécialisé suivant poat integer/1:

103



profil not integer(+integef T — +T).

qui signifie que si I'argument effectif de ce prédicat est un terme instancié, et si
I’'exécution réussit, cet argument doit appartenir a la partie du type qui ne
contient pasnteger. (Pour les parametres effectifs qui peuvent étre variables, le
seul profil utilisable estot integer(T).

Pourtant, ces spécifications de la négation ne peuvent étre exploitées qu’'avec des
prédicats prédéfinis. Pour les prédicats définis par le programmeur, le seul

traitement effectué actuellement sur un sous-but not p(x), étant donné que le
profilde p est p(-1'), est de vérifier p(x) par rapportta

Pour pouvoir donner des profils plus précis a la négation, une idée serait de
vérifier que le type de retour de la négation est le complément du type de
retour du prédicat en cours. Ce probléeme n’est résolu totalement dans aucun
systeme, mais l'est partiellement dans des cas restreints.

Nous pensons qu’un travail possible dans ce systéme est de traiter la négation de
'unification not = . Ce développement promet une amélioration de la
précision du systeme, car il permettrait la spécification polymorphe suivante de
flatten/2:

type inlist(T) =+ [] | [T | inlist(T)],
tree(T) = + inlist(tree(T))| T.
profil append(inlist(T), inlist(T),-inlist(T)),

is_list(list(T) | T1 - +list(T)),
flatten(tree(T), — inlist(T)).

flatten([], [])-

flatten(A, L) :— not is_list(A), L = [A].
flatten([T| Ts], L) :— flatten(T, L1), flatten(Ts, L2), append(L1, L2, L).

is_list([).
is_list([_|_]).

Ceci est actuellement impossible, faute du profil :

not is_list(list(T)| T1 - +T1).
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5.4 Transfert d’instanciations. Effet d’aliasing.

La notion de type restreint permet non seulement de prouver la correction des
programmes quand il y a explicitement des inclusions de types, mais aussi de
spécifier le transfert des instanciations entre les différentes parties de la clause.
Ce transfert d’instanciations est illustré dans les exemples 1 et 2. Les exemples 3
et 4 montrent, par contre, des programmes que I'on voudrait considérer comme
bien typés, mais qui sont rejetés par le systeme par manque d’un traitement plus
adéquat des modes.

Le transfert d’instanciations peut étre exprimé explicitement dans les profils, ou

implicitement par le prédicat d’unification prédéfini “=".

Exemple 1 :
type inlist(T) =+ ] [[T | inlist(T)].
profil member(-T-T, inlist(T)),

load(atom, inlist(+atom)),
load_file(+atom).

member(X, [X | _]).
member(X, [_ | L]):= member(X, L).

load(F, L) :(— member(F, L), load_file(F).

Dans le profil demember/2 —-T-T signifie qu’en entrée le premier
argument du prédicat peut étre une variable non instanciée et qu'au retour, il
sera de typd qui peut étre restreint si les éléments du deuxieme argument
sont instanciés. Il y a donc un transfert de l'instanciation du deuxiéme
argument au premier dans ce prédicat. Le transfert d’instanciatidns &e

est ainsi effectué dans le sous-imgmber(F, L)

Exemple 2 :
type data = f(data)| a| b | ¢
simple=+a|b]c,
struct = + f(data).
profil analyse(data, simple), processl(simple), process2(struct).

analyse(X, M):— X = M, process1(X).
analyse(X, ):—X =f(_), process2(X).
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Le transfert d’instanciations del a X dans la premiere clause permet
d’assigner aX le type simple et puis d’accepter le sous-bptocess1(X)
comme bien typeé.

Le transfert d’'instanciations d€ ) a X dans la deuxieme clause permet
d’assigner aX le type struct et puis d’accepter le sous-bptocess2(X)
comme bien typeé.

Ces possibilités d’expression ne peuvent pas couvrir tous les cas de transfert
d’'instanciations. Les alias entre les variables de la clause pendant I'exécution
peuvent aussi conduire a ce phénoméne, car le changement du type d’'une
variable implique celui des variables en alias avec elle. Pourtaetffeétde
I'aliasing n’est pas pris en compte.

Exemple 3 :
type ty=albjc,
t2 =+a | b,
t3 =+a.
pred p(ty, b), a(b -ty), r(ty).

p(X, Y) =X =Y, q(Y), r(X).

Au début,X et Y sont unifiees. Apres le retour d¢Y) Y obtient le typetg

et implicitementX est aussi de ce type. Pourtant, faute d’un traitement
adequat, le type assign&aeste toujours, et la clause est rejetée.

Le probleme d’exploiter I'effet des alias ne se pose pas dans les systemes de
types non modés. Mais dans notre systeme, comme dans les systémes de modes,
les propriétés des arguments évoluent au fur et a mesure de I'exécution.
L'information sur les alias entre les variables de clause permet donc de déduire
des types plus précis des arguments. Cependant, cela nécessite une analyse
globale d’un programme et se traduit par un allongement non négligeable du
temps d’exécution du systéme.

C’est aussi pour cette raison que les structures incompletes de données ne

peuvent pas avoir toujours un typage utile dans les systemes avec les modes. Un
exemple intéressant est le suivant (utilisation de listes différentielles).
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Exemple 4 :

type list(T) =[] | [T | list(T)],
inlist(T) =+ [] | [T | inlist(T)],
tree(T) = + inlist(tree(T))| T.

profil integer(intege| T — +integer).

flatten(Tree, L) :— flatten_df(Tee, L—[]).

flatten_df([], L-L).

flatten_df(Int, [Int | L]-L) :— integer(Int).

flatten_df([Left | Right], L1-L2):— flatten_df(LeftL1-L),
flatten_df(Right, L-L2).

est la plus optimale version du prédiditten/2 qui utilise des listes
différentielles. Il serait intéressant de pouvoir typeflaten/2par :

profil flatten(tree(integer), list(integer) inlist(integer)).

qui spécifie le deuxieme argument par la liste semi-close. Ce profil exige la
spécification suivante déatten_df/2:

profil flatten_df(tree(integer), list(integer)-list(integer)),
flatten_df(tree(integer), list(integer)—inlist(integen)
inlist(integer)—inlist(integer)).

Mais le dernier profil ne respecte pas les conditions de bon typage pour la
troisieme clause digatten_df/2: L1 est du typdist(integer) et reste de ce type
quel que soit les profils choisis pour les sous-buts. En fin de clatiseest

donc pas du typmlist(integer)

Il faudrait raisonner sur les trois clauses pour se rendre compteIgaeelL

sont liées aprés le premier but de la troisieme clause de telle sorte que lorsque
L est instancié dans le deuxiéme lhit,aussi.
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5.5 Perspectives

Le prototype réalisé est encore incomplet, concernant la qualité et la pertinence
des messages d’erreur. Ceux-ci ne sont parfois compréhensibles qu’aux
utilisateurs ayant une bonne connaissance de l'algorithme de vérification. Une
phase d’expérimentation serait souhaitable, permettant de constater les réactions
d’un utilisateur en train de développer une application.

Plusieurs prolongements a ce travail sont possibles : une combinaison de
déclarations et d’'inférence et le traitement des prédicats d’ordre supérieur
(cf. 2.7.9), en patrticulier la négation.

- Un probleme qui commence a étre étudié dans plusieurs systemes, est de
combiner la déclaration et l'inférence de types. Dans [Lakshman 91], les types
des prédicats déclarés sont vérifiés par le systeme, les types des autres prédicats
sont calculés a partir du programme source et les types définis.

Sur la base théorique construite, nous pourrions envisager un systeme, ou
I'utilisateur déclarerait les types de certains foncteurs et certains prédicats et le
systeme ferait le reste, en déduisant les types des autres foncteurs et prédicats.
Ce systéeme exigerait une analyse globale du programme.

- Un autre probleme est la spécification du type des objets d’ordre supérieur
permettant une analyse homogene de tous les prédicats prédéfinis dans le
systeme ou définis par I'utilisateur, standards ou d’ordre supérieur.

Ce probleme n’a été réellement traité dans aucun systéme de types. Seul
[Hanus89] y apporte une solution partielle. Dans notre systeme, nous avons des
algorithmesad hocpour ces prédicats. Ces algorithmes détectent si 'argument
est une clause ou un but et effectuent la vérification correspondante.
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Annexe

LES PROFILS PREDEFINIS

t atom(T) =atom/T.

t_atomic(T) = atomic / T.

t_int(T) = integer / T.

t_number(T) = number / T.

t_prim(T) = primitive / T.

t_dbref(T) = dbreference / T.

t float(T) = float/ T.

int_expr = (int_expr+int_expr) / (int_expr-int_expr)
/ (int_expr*int_expr)
/ {int_expr/int_expr} / (int_expr mod int_expr)
/ (int_exprAint_expr) / (int_exprVint_expr)
/ (int_expr<<int_expr) / (int_expr>>int_expr)
[ {+int_expr} / (-int_expr) / integer.

list(T) =[]/ [T | list(T)].

inlist(T) =+ [] / [T | inlist(T)].

couple(K,T) = (K-T).

expanse = off / on.

t_expanse(T) = expanse / T.

ord_alphabet ='<'/'="/ {'>'}.

leashing_mode = + full / half / loose / off / tight / integer.

pred_specif = + {atom/integer} / atom.

op_type =+ fx /[ fy [ xf [ xfx [ xfy [ yf | yfx.

abolish(+atom, +integer).

abort.

arg(+integer, any, any).

atom(atom > +atom).

atom(t_atom(T) > +atom).

\+ atom(+t_atom(T) > +T).

atomic(atomic > +atomic).
atomic(t_atomic(T) > +atomic).

\+ atomic(+t_atomic(T) > +T).

break.

clause(any, any).

clause(any, any, dbreference > +dbreference).
close(+atom).

compare(ord_alphabet > +ord_alphabet, T, T).
consult(+atom).

current_atom(atom > +atom).
current_functor(atom > +atom, any).
current_predicate(atom > +atom, any).
db_reference(dbreference > +dbreference).
db_reference(t_dbref(T) > +dbreference).
\+ db_reference(+t_dbref(T) > +T).

debug.

debugging.
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display(T).

erase(+dbreference).

erased(+dbreference).
expanded_exprs(expanse, expanse).
expanded_exprs(t_expanse(T), expanse).
expand_term(any, any).

exists(atom > +atom).

fail.

fileerrors.

functor(any > +any, +atom, +integer).
functor(+T, atom > +atom, integer > +integer).
get(integer > +integer).

get(t_int(T) > +integer).

getO(integer > +integer).

getO(t_int(T) > +integer).

halt.

instance(+dbreference, any).

integer(integer > +integer).

integer(t_int(T) > +integer).

\+ integer(+t_int(T) > +T).

(t_int(T) > +integer) is +int_expr.

(integer > +integer) is +int_expr.
keysort(inlist(couple(K,T)), >inlist(couple(K,T))).
leash(leashing_mode).

length(list(T), integer > +integer).

listing.

listing(pred_specif).

name(atom > +atom, inlist(+integer)).
name(+atom, >inlist(+integer)).

nl.

nodebug.

nofileerrors.

nonvar(T > +T).

nospy.

nospy pred_specif.

number(number > +number).
number(t_number(T) > +number).

\+ number(+t_number(T) > +T).

op(op_type, +integer, +atom).
primitive(primitive > +primitive).
primitive(t_prim(T) > +primitive).

\+ primitive(+t_prim(T) > +T).

print(T).

prompt(atom > +atom, +atom).

put(+int_expr).

read(any).

reconsult(+atom).

recorda(+any, any, dbreference > +dbreference).
recorda(+any, any, t_dbref(T) > +dbreference).
recorded(+any, any, dbreference > +dbreference).
recorded(+any, any, t_dbref(T)> +dbreference).
recordz(+any, any, dbreference > +dbreference).
recordz(+any, any, t_dbref(T) > +dbreference).
rename(+atom, +atom).

repeat.
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retract(any).
save(+atom).
see(+atom).
seeing(atom > +atom).
seen.

sh.

skip(+int_expr).
sort(inlist(T), >inlist(T)).
spy pred_specif.
statistics.
system(+atom).
tab(+int_expr).
tell(+atom).
telling(atom > +atom).
told.

trace.

true.

ttygetO(integer > +integer).
ttygetO(t_int(T) > +integer).

var(T).

write(T).

writeq(T).

'LC.

'NOLC'.

|

+number < +number.
+number =< +number.
+number > +number.
+number >= +number.

(any > +any) =.. inlist(any).

+any =.. (>inlist(any)).
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