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lllustration de couverture Goldbach in Church  [53 x 37 Matrix]
Lambda-expression décomposant successivement chaque entier
pair en une somme de deux nombres premiers. L hypothétique (et
trés improbable) forme normale serait le plus petit entier de

Church invalidant [a conjecture de Goldbach.



Avant-propos

Ce mémoire retrace une grande partie des actaedecherche que ' ai menées
depuis ma these. La plupart de mes travaux pe@snt/us comme des approches
langages aux problémes qu’ ils abordent. C’ estaebangle que j' ai choisi d’ uni-
fier et d’ orienter la présentation. Certaines patitins qui ne rentraient pas claire-
ment sous ce qualificatif sont justes citées. Deautavaux (analyse de pointeurs,
preuves de correction d’ optimisations pour Javd, @apteur d’ analyse) auxquels
j ai participé sont passés sous silence.

Le style de présentation se veut plus intuitif geehnique. Pour des raisons
d’ uniformité et de lisibilité, j ai changé le cadieeprésentation de travaux anciens
(section 2.8 et 3.1). Cependant, je n’ ai pas tefastles développements techniques
(transformations, preuves, etc.) dans le nouvedteoat la présentation n’ est sans
doute pas aussi rigoureuse qu’ elle le devraitgeaudeux sections. D’ autres points
nécessitaient une description précise et détaijlée]j’ ai taché de fournir (section
2.2 et 2.3). Pour les sujets abordés par plusfusications successives, je me suis
contenté de présenter les résultats les plus ie#ou aboutise(g.chapitre 2). Les
principales publications sont lesquelles est bas&a&moire sont [169][173] pour le
chapitre 2, [172][174] pour le chapitre 3 et [LZ7D][179] pour les chapitres 4, 5 et
6 respectivement. La bibliographie et les référemmrsonnelles sont présentées sé-
parément en fin de document.

Comme il se doit, chaque chapitre s’ efforce deverodit de justifier les travaux
qu’ il présente. Pourtant, méme si les argumentdafpés sont justes, ils ne racon-
tent pas toute I' histoire. Le choix d’ un sujeedbarche se fait le plus souvent par
rapport au passé, a des rencontres, des lect@eesritres extra-scientifiques. A la
fin de chaque partie, |’ ai trouvé intéressanttiiersies travaux présentés dans leur
contexte “historique”. Suivant son profil et setenéts, le lecteur pourra toujours
sauter ces deux pages ou ne lire qu’ elles.
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cuarmre1 INtroduction

Les recherches présentées dans ce document amied®dn peut appeler, une
approche langageales problemes. C'est a dire, une approche gqupsiee, soit
dansun langage de programmation, gmar un langage de programmation.

1.1 Dans le langage

Dans ce premier type d’approche, le langage deranogation est I'unique ca-
dre de travail. Les solutions sont exprimées datarigage méme sans faire appel a
un formalisme éloigné. Un exemple de cette appreshd’optimisation par trans-
formation de programmes [53][12][155][29]. La défsetation est une optimisation
des programmes fonctionnels qui fut tout d’abordremée par une traduction dans
un langage impératif [153] avant d’étre présentémroe une transformation de
source a source [155]. L'avantage évident de lasfmamation sur la traduction est
de rester dans le langage et ainsi de laisserrte paverte a d’autres transforma-
tions sur le programme. Ce type d'approche a égaieltavantage de la simplicité.
Le langage de programmation fournit un cadre upiéar exprimer le probleme, le
résoudre et appliquer la solution. En général, faadédite grandement les preuves de
correction. De plus, les outils basés sur une ajygrdangage restent proches des
connaissances du programmeur.

Ces avantages supposent tout de méme que le lapgiage formalisme agréa-
ble et puissant. Les langages noyaelg.(e A-calcul, leTcalcul, CCs, etc.) consti-
tuent des cadres de travail idéaux. La premiérgepde ce mémoire (chapitres 2 et
3), intitulée ‘Dans le cadre fonctionnklprésente nos travaux autour de cette idée.
La compilation et diverses optimisations de progres fonctionnels sont traitées
dans le cadre di-calcul, noyau des langages fonctionnels.

Dans le chapitre 2, nous montrons comment le psosede compilation peut
s’exprimer dans le langage lui-méme par transfaonate programme. Il est connu
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depuis longtemps que la gestion de I'environnendest programmes fonctionnels
peut se décrire par transformation de programvigesn algorithme d’abstraction et

des combinateurs. Nous poussons cette idée jusgoiauen décrivant tout le pro-

cessus de compilation comme une suite de transfaimsade programme. Nous in-

troduisons un cadre formel unifié qui nous pernetdcrire, prouver, comparer et
classifier une douzaine de mises en ceuvre de lasdagctionnels. Si la plus gran-

de part de I'étude se concentre sur les implémientatlassiques, nous modélisons
également plusieurs extensions (mises en ceuvrédegbréduction sous les lamb-
das).

Le chapitre 3 décrit deux optimisations de l'imp&ntation des langages fonc-
tionnels. La premiére optimisation, qui vise a astr des mises a jour en place, est
basée sur une analyse syntaxique de programmes 8nhlyses sémantiquesg(
par interprétation abstraite) ont 'avantage dprkcision, les analyses syntaxiques
sont, elles, moins colteuses. Elles restent égalgphes proches des connaissances
du programmeur qui peut ainsi garder la maitrisealgils a sa disposition. L'inte-
raction avec l'utilisateur, nécessaire lorsquertappété d'intérét ne peut étre mon-
trée par l'analyseur, est souvent plus facile acewair qu'avec une analyse
sémantique. La deuxiéme optimisation prend la fodiaa glaneur de cellules (5
qui utilise les informations de type pour récupéaieis de mémoire qu’un €stan-
dard. Ce travail se rattache a une approche land@ge le sens ou il repose sur le
type des expressions sources et que la techniqiiécsié et se justifie dans le cadre
fonctionnel.

1.2 Par le langage

Pour les approches qui s’exprimgyar un langage de programmation, il s'agit
de prévenir le probleme ou d’assurer une propruigétéutilisation d’'un langage (ou
d’une discipline de programmation). Le systéemeypes de M est exemplaire de
cette approche. La discipline de programmationoisée par le systeme de types et
assistée par I'inféreur de types, évite de nomle®esreurs de programmation. Les
langages dédiés a un domaine d’application paigicabnt une autre incarnation de
cette idée. Le but visé est d’'assurer des progri&téctionnelles ou non fonction-
nelles €.g.efficacité) cruciales pour le domaine. Le langagéiavers des restric-
tions syntaxiques fortes, assure les propriétés qmastruction ou les rend
décidables. Ces approches, intellectuellement sadtgs (“mieux vaut prévenir que
guérir”), sont souvent techniquement supérieurkss @ficaces et moins codteuses)
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aux approchea posteriori(i.e. par analyse de programmes). Toutefois, ces avanta-
ges se payent par un changement des habitudesglammation. La seconde par-
tie (chapitres 4, 5 et 6), intituléelLdngages dédiés et disciplines de
programmatioti, présente trois études autour de cette idée.

Dans le chapitre 4, nous introduisons une nouvelten de type (les types gra-
phe) et une discipline de programmation associés.types graphes permettent de
définir précisément le partage des structures am@gsa pointeurs. On peut, par
exemple, définir les types “liste circulaire”, ‘iesdoublement chainée”, “arbre bi-
naire avec feuilles chainées”, etc. La disciplisgpdogrammation associée impose
que ces structures soient exclusivement accédéesdifiées par des réécritures de
graphe. Nous proposons un algorithme de vérificatjoi permet d’assurer qu’'un
type graphe est préservé par les réécritures dyrgorone. Les types et réécritures
de graphe s'integrent naturellement dans un langagene C. Le systeme de type
permet alors de détecter de nombreuses erreursodeapmation et la manipula-

tion de pointeurs devient plus sdre.

Le chapitre 5 présente un langage dédié a la progedion de machines massi-
vement paralléles. La particularité du langagalegiermettre une analyse des codts
de communication et de calcul a la fois précisgyatbolique (les tailles effectives
des données n'ont pas a étre connues). Une tellgsarde colt est centrale a plu-
sieurs choix de compilation. Elle nous permet eti@dier de choisir automatique-
ment la meilleure distribution de données parmiamsemble de distributions
standards. L'ensemble des restrictions syntaxigliesangage source définit une
discipline de programmation qui assure portab#itéprédictibilité du codt. Cette
étude est de plus originale d'un point de vue naidhagique puisqu’elle integre des
travaux développés dans trois domaines de rechglitfi@éeents : la parallélisation
de Fortran, les langages a patrons et la prograimmianctionnelle.

Nous décrivons au chapitre 6 une technique permtattanposer automatique-
ment des propriétés a des programmes. La promsédéclarée séparément du pro-
gramme et un outil automatique, appelé tisseur, oBapla propriété par
transformation de programme. Le programme tissée@givalent au programme
source sauf qu'il produit une exception s'il tedtevioler la propriété. Le tisseur se
doit d’insérer le minimum d’instructions et de g&edtans le programme pour assurer
la propriété. Une application particulierement iagSante de cette technique est la
sécurisation de code mobile a la réception. Dansasele programme est I'applet
téléchargée et la propriété a imposer est la poktide sécurité locale. Ce style de
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“programmation par propriétés”, proche de la progration par aspects, rend les
programmes plus déclaratifs, plus sim@e&crire, a comprendre et & maintenir.

Le chapitre 7 tire le bilan des travaux présentéoaclut le mémoire en déga-
geant quelques perspectives de recherche.



Partie |

Dans le cadre fonctionnel






cnarrre2 COMpilation par
transformation de programme

Un des sujets les plus étudiés concernant les dgsg@nctionnels est leur mise
en ceuvre. Depuis le célébre article de Landin [®§]a plus de 35 ans, une plétho-
re de nouvelles machines abstraites ou technicqeiesmpilation a été proposée. La
liste des machines abstraites fonctionnelles contpfentre autres) lae8D [95], la
Fam [22], la Cam [36], lai@cm [101], la Tim [48], la Zam [96], la G-machine [80]
et la machine de Krivine [37]. D’autres implémeitias ne sont pas décrites par
une machine abstraite mais par des collectionsatisformations ou de techniques
de compilation. Citons par exemple, les compilatcuasés sur la transformation
CpPs|[6][167][93]. De plus, de nombreux articles proposdes optimisations adap-
tées a une machine ou une approche spécifiquedJfdH]. A la vue de cette myria-
de de travaux différents, certaines questions sisept. Quels sont les choix
fondamentaux ? Quels sont leurs avantages resp@dffuels sont précisément les
points communs et différences entre deux compitatelonnés ? L'optimisation
congue pour telle machine abstraite ne pourradtymdls étre adaptée pour telle autre
machine ? On trouve comparativement trés peu daukaconsacrés a ces ques-
tions. Malgré le besoin évident, il y n'a eu, areatonnaissance, aucune approche
globale visant a décrire, classifier et comparsmhéses en ceuvre de langages fonc-
tionnels.

Nous proposons ici une approche langage qui pedlite lacune. Le processus
de compilation est exprimé dans un cadre commurre@ome succession de trans-
formations de programme. Ce cadre est constitugedtollection de langages inter-
médiaires sous-ensembles xhgalcul. Une implémentation est décrite comme une
série de transformations % A; 2 ... ™ A, chacune compilant une tache en
convertissant une expression d’'un langage interaméd\; dans le suivant. Le der-
nier langage\,, est composé d’expressions fonctionnelles particerigent simples
(combinateurs + flot de contrble explicite) qui pent étre vues comme du code
machine.
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Un des avantages de cette approche est de décanepdsestructurer le proces-
sus de compilation. On peut, par exemple, monwerdpux implémentations appa-
remment trés différentes partagent un choix de misecuvre. L'approche facilite
également les preuves de correction et les congma®i La correction de chaque
étape peudtre montrée indépendamment et se résume a lagodauve transforma-
tion dans le cadre fonctionnel. Des comparaisomsidlies peuvent s'envisager
sous la forme d’étude de complexité des transfaamst

Dans ce mémoire, nous commencgons par introdugadee formel sur lequel est
basée I'approche (section 2.1). Nous décrivonsiensan application :

» aladescription en détaillant une mise en ceuvre particuliér€dm, en section
2.2,

» auxpreuves en décrivant la preuve de correction d’'une étbpéa Cam en sec-
tion 2.3,

e auxcomparaisonsen étudiant deux choix de compilation de la égig d'éva-
luation en section 2.4,

» alaclassification en passant en revue en section 2.5 les difféchiois de com-
pilation choisis par une douzaine de mises en osiarelards,

» a l'optimisation en exprimant des optimisations locales et glabalassiques
comme des transformations de programme (sectign 2.6

» alaconceptionen proposant un nouveau schéma de compilatida skeatégie
d’évaluation (section 2.7),

» a laréduction sous les lambdasn montrant comment la réduction ééstpeut
se compiler dans ce cadre (section 2.8).

Nous concluons par un rapide survol des travaustaxis (section 2.9) et indi-
guons quelques extensions possibles a cette &adgéon 2.10).

2.1 Cadre formel

Nous ne considérons que desxpressions pures [11] et notre langage salirce
est défini par la grammaire

E:=x|AXE|E; Ey

La plupart des choix fondamentaux de mise en oqeugent se décrire avec ce
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langage. Chaque étape de compilation est repré&spatéune transformation d'un
langage intermédiaire dans un autre, plus proche dode machine. Ici, nous mo-
délisons un compilateur par une séquence de tnanafimns partant da et impli-
gquant trois langages intermédiaires (sous-ensendbl®scalcul) :

%
AL NS A A

Les transformations, a ets représentent respectivement la compilation duraehé

d’évaluation {.e. la recherche du prochain rédex), la compilatioad&réduction

(i.e. la gestion de I'environnement) et la mise en ceule® ruptures de séquence
(i.e. les appels et retours d'évaluation de fermetures).

2.1.1 Langages intermédiaires

Le premier langage intermeédiair@g restreint l'utilisation de I'application et
explicite le schéma d’évaluation. Le langaggest défini comme une restriction du
A-calcul équipé des trois combinateur? “ storeg”, et “fetchg”.

Ng E::=Xx|E;; E,|store E | fetchg (AX.E) x U Vars

On peut remarquer que la syntaxe/dene comporte pas d’applications généra-
les. L'application est toujours assoc@&an combinateur. Intuitivement, le combina-
teur infixe“;” est un opérateur de séquencemerti;et E, se lit “évaluerk; puis
évaluerE,”". La paire de combinateustoreg et fetchg spécifie un composastqui
mémorise les résultats intermédiaires comme, pample, une pile de données.
L'expressionstoreg E se lit “rendreE en résultat dans et fetchg (AX.E) “lier a x le
dernier résultat intermédiaire stocké damwant d’évalueE”. Nous verrons que la
propriété clé de\q est que le choix du rédex n’a plus d'impact séigast Cette
propriété explicite le fait que transformer unereggion de\ en une expression de
Ngrevient a compiler la stratégie d’évaluation.

Le second langagé\§) restreint l'utilisation des variables et explela gestion
de I'environnement a I'aide de combinateurs.

Ne E:=v | E;E, |storegE | fetchg(AV.E)

| store. E | fetchg (AV.E) v {fx,é&

La gestion de I'’environnement est encodéegra la nouvelle paire de combina-
teursstore, etfetch,. Ils se comportent exactement comsi@reg etfetchs ; ils spé-
cifient juste une structure de donnémgau moins conceptuellement) différente
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comme, par exemple, une pile d’environnements. [Dgnkes variables ne sont uti-
lisées que pour définir des combinateurs de maaijoul des environnements.

Le troiseme langage/\,) code les transferts de controle a l'aide d’instinns
d’appel et de retour de fonction. Sa syntaxe est :
N Eu=v | E;;E, |[storegE |fetchg(AV.E)
| store, E | fetchg (AV.E)

| storg, E | fetchy (AV.E) vO{fx,&

Comparé a\,, le langage\, interdit certaines séquences de code qui correspon
dent & des appels de fonctioesg(x ; E). La paire de combinateussore, etfetchy
spécifie un composané.g.une pile de retour) pour enregistrer les adredsa®-
tour. Ce dernier langage peut étre vu comme du owihine.

2.1.2 Régles de conversion

Les langages, N\ et/\, sont des sous-ensembleshdaalcul et la définition de
la substitution ainsi que la notion de variabledibu liée restent identiques. On peut
donner diverses définitions aux combinatesiare; et fetch;, (cf. section 2.1.3).
Nous n’optons pas pour une définition précise igismous imposons que leurs dé-
finitions satisfassent I'équivalent defaetn-conversion :

(Bi)) (storg F) ; fetch; (AX.E) = E[F/X] id{s,ek

(n;) fetch; (Ax.storg x; E) =E six n’ est pas libre dans E O{s,ek
Nous imposons également I'associativité du combimdt”. Cette propriété est
spécialement utile pour transformer les programmes.
(assoc) E1;Ep; E3=Ey; (B Ep)
Nous considérons une seudgle de réduction correspondant 8deéduction :
store F ; fetch; (AX.E) <~ E[F/X] i 0{s,ek

Comme toutes les mises en ceuvre classiques, ndratnas que les réductions
faibles. Les expressions sous fetch; ou lesstore ne sont pas réductibles et, sauf
indication contraire, nous utilisons par la suédex (resp. réduction, forme norma-
le) pour rédex faible (resp. réduction faible, ferrmormale faible).
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Ce langage dispose d’une collection de lois alggées utiles pour transformer
le code fonctionneld.g. exprimer des optimisations) ou montrer la corgectu
I'équivalence de transformations. Par exemple :

six n’ est pas libre dans F  fetchj(AX.E) ; F = fetch;(Ax.(E ; F)) (L1)

Une propriété importante de ces langages est quiel& du rédex n’est plus sé-
mantiqguement significatif. Il est facile de voiregqudans\;, deux rédex sont forcé-
ment disjoints. De plus, comme tout rédex est reaies (une réécriture n’est pas
méme de supprimer un rédex) toute stratégie estalmante [92].

Propriété 2-1 Dans/\g, A\g OU/\, toute stratégie de réduction est normalisante

Par la suite, par alléger I'écriture, nous écrivdpxsE pourfetch; (Ax.E) et nous
omettons souvent les pareésies. Par exemple, nous écrivetseE ; AX.F ; G au
lieu de gtoreg E) ; (fetchg(AX.F) ; G). Nous utilisons le symbole=" pour dénoter
I'égalité syntaxique et “=" pour les définitions lgalité sémantique. Nous nous
permettons également d'utiliser des facilités syigides comme les n-uplets
(X1,--+.%n) ou le filtrageA(Xq,....X).E.

L'exemple suivant illustre la réduction dans ceetyle langage :
store, E ; storeg(storegF ; Az.G) ; AX.Ay.Storeg(storeg y ; X)
« storeg E ; Agy.storegstoregy ; storegF ; Azz.G)

. storeg(store, E ; storegF ; Azz.G)

2.1.3 Instanciation

Cette hiérarchie de langages est une abstraciierpour structurer et décrire les
mises en ceuvre. Il ne faut pas perdre de vue qaspueHangage est en fait un sous-
ensemble da-calcul. Un point notable est que nous n'avonsgagpter dés le dé-
part pour une définition spécifique des combinateustore;, etfetch;. Les défini-
tions peuvent étre choisies en dernier lieu. Aerfider les idées, nous donnons ici
plusieurs choix possibles.

La définition la plus naturelle pourest :

; =AaAbAca(bo
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c'esta direg; ; E; = Ac.E; (E;, ©). La variable fraiche peut étre vue comme une
continuation qui explicite le ségquencement.

Chaque paire de combinateustsre;, etfetch; spécifie un composan{comme
une pile, une liste, un arbre ou un vecteur) capdblmémoriser les résultats inter-
médiaires. Il est possible de garder ces composéperés ou de fusionner certains
d’entre eux.

Les définitions suivantes font le choix d’avoir desnposants (données)e (en-
vironnement) ek (contrdle) séparés.

storeg= An.AcAsAeAk.c(s,n) ek fetchg= AfAcA(sn).AeAkfncsek
store, = An.AC.AsAek.c s(e,n k fetchg = AMf.ACASA(en).Akfncsek
storg,= An.AcAs.AeAk.c s e(k,n) fetchy = AfAcAsAeA(kn).fncsek

Il est facile de vérifier que ces définitions resieat les propriétésgsog, (3;) et
(n;)- La réduction (paB-réduction standard et ordre normal) desxpressions peut
alors étre vue comme des transitions d’état d’'uaehime abstraite & quatre compo-
sants (code, pile de données, pile d’environnenpiietde retour) :

(E;;E)) CSEK - E; (E,C) SEK
storeeNCSEK - C(SNEK AXX)C(SSNEK - XIN/YCSEK
store, N C SEK — C S(E,N) K AXX)CS(E;N K - XIN/CSEK

storg.N C S E K- C S E(K,N) (\xX) C S E(K,N) - X[N/X] CSEK

Un code est un transformateur d'étaCgbue le réle d’'une continuation. Sa ré-
duction est initiée en I'appliquant & une contim@initiale €.g9.la fonction identi-
té) et des composants données, environnement &bleomitiaux (vides).

A Tl'autre bout du spectre des possibilités d’instation, tous les composants
sont fusionnés. La machine abstraite sous-jacemipntient alors que deux com-
posants (le code et une pile de données-environmeroetrdle). Les définitions
des combinateurs deviennent :

storeg = store, = store, = An.AC.Az.c (z,1n)

fetchg = fetchg = fetchy, = AfACA(zX).f x c z
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et la €duction des expressions est de la forme

storg NC Z- C(Z,N) et AxX)C(Z,N - X[N/X C Z pouri O{s,e,}

En résumé, la composition des différentes transitions décrit un compilateur
transformant du code sourdeéxpressions) en du code machine (expressions com-
binatoires sans variable avec séquencement egplitiétape d'instanciation décrit
I'état d’'une machine abstraite et ségles de transition associée. Soulignons que le
terme “machine abstraite” ne doit pas suggérercanehe d'interprétation. La seu-
le abstraction réside dans le fait qu'on ne sgdie & une architecture ou un code
machine spécifiques. A la fin du processus de ctatign, on obtient du véritable
code assembleur et les machines abstraites safiggale machines réelles.

2.2 Décrire

Afin d'illustrer 'utilisation du cadre formel, naudcrivons ici les choix de com-
pilation de la machine abstraite catégorique (CE8). La Cam est une machine
abstraitea environnement, support des premiéres mises ereauvangage Caml.
La conception de la Cam est basée sur les indigate dBruijn (qui codent l'acces
aux variables) et une description de la sémantifyule-calcul a I'aide de combina-
teurs catégoriques (qui explicitent la constructierfermetures et la gestion des en-
vironnements). Au final, la Cam peétre vue comme une version simplifiée d'une
des premgres machines abstraites : la machiees

Nous décrivons ici la Cam en suivant les étapasotie cadre formel : compila-
tion de la stratégie d’évaluation, compilation d@dréduction et instanciation. Pour
simplifier, nous omettons I'étape de compilatios tfansferts de coritie.

2.2.1 Compilation de la stratégie d’ évaluation

La Cam utilise la version gauche-a-droite de I'djae valeur. Cette strégie de
réduction a plusieurs implémentations. Le modéiléesétpar la Cam considére les
A-abstractions comme des résultats et I'applicatfome fonction a son argument
est une opération explicite. Ce modele ed#l-applydans la terminologie de [122],
est naturel pour I'appel par valeur. Il en existgtéfois d’autresdf. section 2.4).

La transformation compilant la version gauche-&tdrde I'appel par valeur en
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moceleeval-applyest décrite en Figure 2-2.

Va: N\ - Ng

va [X] = storegx

va [AX.E] = storeg(AX.va [E])

va [E1 Bl = va [Eql ; va [E5] ; app  avecapp = AXAJ.(storeg X ; f)

Figure 2-2 Compilation de I' appel par valeur avec applicationgvs)

Les variables et les-abstractions dénotent des valeurs ; elles soduesen ré-
sultat. Pour une applicatidey E,, on évalue la fonctiok,, I'argumentE, et le ré-
sultat deE, est appliqué au résultat dg.

Nous présentons maintenant un exemple de codeippatu/. et détaillons sa
réduction.

Exemple 2-3 SoitE = (Ax.X)((Ay.y)(Az2)), apres simplifications localesf(section
2.6) on obtient :

va[E] = storegAgzstoregz) ; (Agy.storegy) ; (AgX.Storegx)
. storeg(Agzstoreg z) ; (Agx.storegx)
. storeg(Agz.storegz) = va[Az.Z]

L'expression source a deux rédexx.&)((Ay.y)(Az2) et Ay.y)(Az.2), mais une stra-
tégie d’appel par valeur choisit uniquement le dénne. En revanchey: [E] a
uniquement (la version compilée day.¢)(Az.2 comme rédex. La réduction (illé-
gale en appel par valelf) - (Ay.y)(Az.2) ne peut avoir lieu avers [ E] . Ceci illus-
tre le fait que la stratégie d’évaluation a été pibde. O

2.2.2 Compilation de laB-réduction

La gestion de I'environnement utiie par la Cam se décrit par une transforma-
tion proche de la sémantique dénotationnella@-galcul [145]. La structure de I'en-
vironnement est un arbre de fermetures. Une femmetast ajoutéea
'environnement en temps constant. En contrepditiecés aux valeurs se fait en
suivant une chHae d'indirections. La compleXittemps de I'agsa une variable est
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O(n) oun est le nombre dkg depuis I'occurrence de la variable jusqu’a aghant
(i.e. son nombre de de Bruijn). Ce mode de gestion desomnements en liste
(permettant le partage d’environnements) est laegegmtilis® par les machines abs-
traites €.g.la SEcb [95], la machine de Krivine [37]).

La transformatioms (Figure 2-4) est faite relativemeatun environnement sta-
tiquep enregistrant le nom des variables. Afin de singdlifa pesentation, les indi-
ces des variables dans.((p,X),X.1)...,Xg) dénotent leur rang dans I'environnement
statique.

as 1 N\g — env - Ng

as[Ey; Bl p =duple; as[Eqll p; swapse; as[E] p
as[storegE] p = storeg (as[E] p) ; mkclos
as[AXE]p  =mkbind ; as[E] (p,X)

As[x] (... ((PX):Xi-1) -+ - X0) = fst' ; snd: appclos

Figure 2-4 Abstraction avec des environnements partagési)

4s introduit sept nouveaux combinateurs pour exprilaesauvegarde et la res-
tauration des environnementiipl,, swapsg), la construction et I'ouverture des fer-
metures ifkclos, appclog, I'accés aux valeursfqt, snd), et enfin I'ajout d’une
fermeturea I'environnementrgikbind). Ils sont @finis dans\ par :

duple =Agestore,e; store, e Swape =AgX. Agestoregx; storege
mkclos = A Ae.storeg (x,€) appclos =A4(x,e).storeg e ; X
fst = Ag(e,%.storeg € snd = A(€e,X.storeg X

mkbind = A& A.storeg (€,

Pour évaluer une expression de la fojje E,, I'environnement est dupliqué
(duply), E; est évaluée avec le premier environnement, |dteésie cette évalua-
tion et le deuxiéme environnement sont intervedisap,) pour queE, puisse
s’évaluer. Notons que le combinatewap, n’est vraiment utile que si les compo-
santss et e sont représentés par l&@me structure de doéas. Ce choix apparait
dans I'étape d’instanciation décrite plus bas.
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Les variables sontdes aux fermetures stockées dans les environnendeets
les egles initiales,as[[ storeg x;] construirait encore une nouvelle fermeture. Cet
embdtement inutile est évité grace a la régle :

as[storesx] (...((p.X).%.1)-... %) = fst' ; snd

Dans le cas de la Cam, il est utile d'introduireaambinateur représentant la
version abstraite dapp :

appclog =Ax.Agf,€).storegx ; storege; f
On posecam [E] p =4s (va [E]) p et on obtient :

Cam:/N\ - €nv- Ng
Cam [XT (... ((9X)Xi.1) - X0) = fst' ; snd
cam [AX.E] p = storeg (mkbind ; cam [E] (p,X)) ; mkclos

cam [Eq1 Ep] p=duplg; cam [Eql p; swapse; cam [E,] p ; appclog

Figure 2-5 Schéma de compilation de la Carflas 0 Va)

Les combinateurstoreg etmkclos apparaissent toujours ensemble dans le méme
type d’expression. On peut les remplacer par urveaw combinateucurg défini
par :

storeg E ; mkclos = curg E = Ae.storeg (E,©

Exemple 2-6 Reprenons I'exemple précédé&nte (Ax.X)((AY.y)(Az.2)), apres simpli-
fications on obtient :

cam [E] = duplg; curg Cq ; swapse; duplg; curgCy ;
swapye; curg Cq ; appclos ; appclog
avec G =mkbind ; snd

On se rapproche d'un véritable code machine. Lesgion est composée de sé-
guences de combinateurs. De plus, chaque combirsieegprime comme quelques
instructions assembleur. O

Il manque la gestion des transferts de contréerdduction d’expressions de la
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formeappclog ; E implique la éduction d’une fermeture suivie d’un ret@ula ré-
duction deE. Ceci est généralement implémenté en utilisantpileed’adresses de
retour. De nombreuses descriptions de mises en ecelaissent cette étape
implicite ; nous faisons de &éme ici.

2.2.3 Instanciation

La composition des transformationdctit un compilateur. En choisissant une
définition pour les combinateurs nous obtenongédges de la machine asséei
Nous choisissons de garder les composaete séparés. Une instanciation possible
est:

; =AaAbAca(bo
storeg = An.Ac.AeAsc e(s,n fetchy= AfAcAeA(sn)fnces
store, = AnAcAeAsc(e,ns fetchg = AfACA(en)Asfnces

Les définitions des combinateurs suivent :

appclog = AnAg(fe). storegn ; storege; f=  AcAzA(S,(n,(f,e)).fc(z,8 (sn)
duple =Ageestore,e; store, e = AcA(ze).Asc((ze),©) s

curgF = Agestoreg (F€) = ACA(ze).Asc((z(Fe) s

ACA(Z©).A(s,N.c (z(e,N) s

mkbind = A.eAgx.storeg (€,%
fst = Ae(e,X.storeg e = AcA(eX.Asces
snd = Ag(€e,%.storeg X = ACA(e,X.Asce(s,¥

ACA(Z€).A(s,N).Cc (z€) (s,n

swape =AgN.Aestoregn; storege
Comme les composarg®te sont disjointsswape est l'identité. Il peuétre re-
tiré du code.

Si ces combinateurs sont vus comme les instructitunse machine abstraite
alors leurs définitions doivenétre interpétées comme les transitions d'états
suivantes :
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appclos C Z(FE) S - (FO @B S
mkbind C (Z,B) SX - C Z(EX) S
duple C (ZB s - C (zBE s
cursF C (Z.B s - C Z(FE) S
fst C (EX s - cC E S
snd  C (EX s - C E (S.%

On retrouve presque exactement la description d&aba propode par Hannan
dans [64] (Figure 4, p. 139). Les combinatedupl,, curg, fst etsnd correspondent
respectivement aux opératigmssh lam'’, cdr etcar de Hannan. La seule différence
vient du fait que nous construisons des fermetdoes la premére opération est de
mettre leur argument dans I'environnemankBind). La Cam fait cette opération a
'appel de la fermeture. En décalant le combinatekivind jusqu’a I'endroit ou les
fermetures sont évaluées et en le fusionnant appclos , nous obtenons

mkbind ; appclos. = AxA4(f,€).storeg X ; storeg € ; mkbind ; f

gui est exactement l'opératiap de [64].

Comparée a la description originale de la Cam ¢ia@js les combinateurdu-
ple, cur, fst et snd correspondent respectivement aux opératpuss) Cur, fst et
snd.La séquencenkbind ; appclos, correspond a la séquenCens;App. Cepen-
dant, si la Cam originale a deux composants, Imgne(le terme) regroupe les fer-
metures et I'environnement courant et le secondaeptle d’environnements. La
conséquence est que le combinatauap, reste nécessaire pour charger I'environ-
nement dans le terme. Avec une étape d'instanniftisionnant piles de données et
d’environnements, on obtiendrait une machine affeat les mémes opérations que
la Cam originale mais sur un unique composant tggant le terme et la pile.

Rappelons que notre but premier est de décrirpriasipaux choix de compila-
tion afin de classifier et comparer les implémeatet. Nos mises en ceuvre sont dé-
crites en composant des transformations concuespamtiamment les unes des
autres. Il n'est donc pas étonnant que la simpheposition des transformations ne
modélise pas a la lettre les implémentations axieta Les différences sont le plus
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souvent superficielles et il suffit de transformsgétialiser la composition de trans-
formations pour obtenir 'implémentation réelle.

2.3 Prouver

Le fait d’exprimer le processus de compilation aoendes transformations syn-
taxiques facilite les preuves de correction. Laexiion de chaque étape est mon-
trée indépendamment et se résuama preuve d'une transformation dans le cadre
fonctionnel. Nous montrons ici que la transformatiez compile effectivement
I'appel par valeur.

L'appel par valeur est décrit par la sémantiquenedie suivante (o etN de-
notent des formes normales) :

Ey ww AXF Ey ww V FIVIX] e N
(T
E1Ep ao N

La Propriété 2-7 établit que la réduction des esgioms transformées ¥, ) si-
mule la réduction en appel par valeus{ ) desA-expressions sources.

Propriété 2-7 OE fermée, N forme normale, B N < va[E] «% va[N]

Deux lemmes sontétessaires :

Lemme 2-8Si v [F] =storegF alorsva [E[F/X]] = va[E] [F /4

Ce lemme se montre simplement par induction ssirlecture de I'expressida

Lemme 2-9La forme normale d'une expression ferméd E] est de la forme
va [AX.F].

Le lemme est trivial sia [E] est une forme normale. $: [E] est eductible,
il est facile de montrer (par induction structuggltju’elle contient au moins une
sous-expression réductible de la forme :

va[F] =va [AXFq] ; va [AY.F5] ; app

qui se réduit en 3 étapes de réduction en une ssiprede la formes [F'].

va [AXFq] ; va [AYF5] ;app o5 s [Fyl[Ay.va [Fol IX]

va [F1[Ay.Fo/X]] (Lemme 2-8)
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Une expression comgié se réduit en une autre expression compiktalé la for-
me va[.]) . Par induction et par le fait que toutes lasitgigies sont normalisantes,
ceci implique que les formes normales sont derlaéa’z [ X] et les formes norma-
les fermées de la formea [Ax.F].

La preuve de la Propriété 2-7 est sur la struaesearbres de réduction.

Cas de base.

(O) Sil'expressiork n’est pas réductible, elle est de la forkmd= (E est fermée) et
doncva [AX.F] = storeg (Agx.72 [F]) qui n’est pas réductible.

(O) Siwva [E] n'est pas réductible alois est de la form@x.F qui n’est pas ré-
ductible.

Induction.
(O) Eestréductible, c’est dire,E=E; E; et
Ei o AXF, E w V et F[VIX & N
Par hypothése d’induction, on a
Va [Eq] «5 va [AXF], va [Eo]l o5 va [V] et w@a [F[VIX]] +% 2a [N]

PuisqueV est une forme normale fermée; [V] est de la formestoreg V'. On a
donc :

va [E1 Ep] = va [Eq] ; va [ES] ; app

«%,  storegAgx.va [F]) ; storegV' ; app

5 wa [F][V'/X (définition de app et -réduction)
= va [FIVIX ] (Lemme 2-8)
o X Va [N]

(O) va [E] estréductible, c’esh direE =E; E; et
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va [ELEp]l = va [Eq] ; va [ES] s app <% 24 [N]

Les sous-expressions [Eq] et va [E,] doivent avoir des formes normales :

va [Eq] «5 va [AXF] (Lemme 2-9)

va [Ej] <% va [V] avecV=AyF (Lemme 2-9)

Dol vz [E;Ep] «% % [AXF] ; va [V]; app
<% va [F]l[Ay.va [F'] /X (définition de app etp-réduction)
= va [FV/X ] (Lemme 2-8)
% va [N]

Par hypotise d’induction, on a

E; o AXF E; we V et FIVIX] «» N

dou E .» N

Ceci conclut la preuve de correction de la trams&dion+z. Notons que la preu-
ve est a la fois simple, standard et indépendasgeadtres étapes de compilation.

2.4 Comparer

Un des intéréts d'un cadre unique est de pouvonpaoer les différents choix de
compilation. Nous comparons ici deux choix de cdatjgin du schéma d’évalua-
tion. Nous avons vu en section 2.2 le modalal-applyqui évalue la fonction et
'argument avant de les appliquer. Un autre charpcompiler I'appel par valeur
est d’évaluer I'argument et d’appliquer directemlarfonction non évaluée. Ce mo-
dele, appel@ush-enterest tout a fait naturel pour I'appel par nom o fionction
n'est évaluée que quand elle est appliquée. Enl g@pevaleur, une fonction peut
aussi étre évaluée en tant gu'argument. Dans ceelb@as’est pas appliquée et doit
étre rendue en résultat. Il faut donc un moyen fadation de distinguer ces deux
cas, c'est a dire de déterminer si elle disposeaeargument ou non. On utilise
pour se faire des marques.

La marquee est supposée étre une valeur distinguable dessagittes fonctions
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AX.E sont transforr@es en expressions de la forgrabg (AX.E’). Le combinateur
grabg teste la pgsence d’'une marque&tieux regles de réduction.

(graly) storege ; grabg F - -, storegF

(graby) storegV ; grabgF -, storegV; F (V#e)

Si une marque est présente (regle grabn'y a pas d’argument disponible et la
fonction est rendue en résultat (une fermeture@sstruite). Sinon, I'argument est
présent (régle grab et la fonction s’applique. Cette technique édéeconstruire
certaines fermetures au prix de tests dynamiguesombinateugrabg et la mar-
quee pourraient se définir eftg. En pratiquegrabg est implémenté a 'aide d’une
conditionnelle qui teste la présence d’'une martjadransformation de I'appel par
valeur droite-a-gauche avec marques est décrite lddfigure 2-10.

Ym N\ > /\S
vm [X] = grabgx

vm[A.E] = grabs(Ag. vm[E])

vm[E1 Ey]] = storege; vm[Ey] ; vm[Eq]

Figure 2-10 Compilation de I' appel par valeur droite-a-gaucheaec marques(vm)

Exemple 2-11Considérons de nouveau I'expressios (Ax.X)((Ay.y)(A\z.2)) ; aprés
simplifications, on obtient :

vm [E] = storege ; storegAgz.grabg 2) ; (Ayy.grabgy) ; (Agx.grabgX)
.« storege ; grabg (Agz.grabg z) ; (Agx.grabgX)
. storeg (Agz.grabg 2) ; (Agx.grabg x)

« grabg(Agzzgrabg2z) = vm [AzZ] O

Un ordre d’évaluation de gauche a droite n'a pasi@jrsens avec cette option.
L'idée des marques est d’éviter la constructiofiedlmeture en testant si I'argument
est présent. L'argument doit doétre évalué avant la fonction.

Nous donnons maintenant quelques éléments de carspardes codes produits
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par les transformationssz et vm. Les expressions produites pa# construisent
moins de fermetures que le code correspondant ppoaluwz et une marque peut se
coder par un bit dans une pile de bits patathenta la pile de d’arguments. La
transformation’= produit un code vraisemblablement moins demand&space
mémoire en moyenne. En ce qui concerne l'efficatitéqille des expressions com-
pilées donne une bonne approximation du surcogedgon de I'ordre d’évaluation
introduit par les transformations. Il est facilerdentrer que dans tous les cas I'ex-
pansion de code est linéaire en fonction de lketdé I'expression source. Plus pré-
cisément,

sizaitle [E] = n alorszaite (V[E]) < 3n poury = 2 OU ¥m

Une comparaison plus précise est possible en asdasn co(t aux combina-
teurs. Si on notstorepour le colt d’empiler une variable ou une marates pour
le colt d’une construction de fermeture.(storeg E), app etgrab pour le colt des
combinateurs correspondants, et emfietn, pour le nombre da-abstractions et
d’occurrences de variables dans I'expression soorca :

coit (Va[E])= n clos+ n, store+ (n,-1)app

et coit (Vm [E])= (n + ny) grab+ (n,-1)store

L'avantage devm sur v est de remplacer parfois une construction de fenae
et unapp par un test et uapp. Siclosest comparable au @bd’un test (par exem-
ple, quand rendre une fermeture se résani@ construction d’une paire comme
dans la transformatioas en section 2.2y» produira un moins bon code que Si
la construction de fermeture n’est pas en tempstaatwv» peut étre arbitrairement
meilleur quevs. En fait, la complex#& du code change pour des programmes patho-
logiques. En pratique, la situation n’est pas airelet le gain éventuel apporté par
vm dépend de la probabilité de présence d'une margur e€olt moyen d'une
construction de fermeture par rapp@mn test.

Cet exercice de comparaison illustre le fait queencadre permet dtudier des
complexités théoriques, de trouver des exempldpmgiques, ou encore d’argu-
menter formellement sur les avantages et inconménies techniques de compila-
tion. Il va sans dire que ce style de comparaisensa substitue pas aux
expérimentations, toujours utiles pour prendre @mpte des aspects plus comple-
xes comme, par exemple, les interactions aveccleecau le GC.
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2.5 Classifier

Nous avons gsenté deux choix particuliers pour la compilationschéma d'éva-
luation et un choix pour la gestion des environn&seBien d’autres options exis-
tent et elles peuvent se décrire dans notre ebeodCela ouvre la voie a une
taxonomie des implémentations existantes.

2.5.1 Compilation de la stratégie d’ évaluation

Pour compiler la strégie d’évaluation (que ce soit I'appel par valeud’appel
par nom) trois classes de naébels se distinguent:

* le modéle eval-applya Cam utilise la version gauche-a-droite du eledval-
apply pour I'appel par valeur. D'autres indshentations comme |&€8D [95] et
SML-NJ [6] utilisent également une variante de ce gledTabac utilise&égale-
ment ce modle pour compiler I'appel par valeur (version dedgitgauche) et
'appel par nomdf. transformatiom en section 2.6).

* le modeéle push-enteka version stricte de la machine de Krivingcdte dans
[96] utilise (une variante de) la transformation (Figure 2-10, section 2.4).
Pour I'appel par nom, c’est un choix naturel adgeéTim [48], Clean [126], la
spineless tagless G-machine [122] et la machirn€raéne [37].

* le modéle interprétd.es impEmentations basées sur la réduction de graphe ma-
nipulent I'expression sous la forme d’'un grapheeagtiréécrit plus ou moins in-
terprétativement. La description de ce mleddans notre cadre se trouve dans
[169][190]. Un des avantages de la réduction dplwast qu’elle représente na-
turellement le partage nécessaire dans 'impléntientae I'appel par nécessité.
Dans la pratique, ce modeéle n’est pas utilisé poettre en ceuvre I'appel par va-
leur (mais rien ne linterdirait). La G-machine [8[& spineless G-machine [19],
la machine 8I [150] optent pour ce modele.

2.5.2 Compilation de la-réduction

Pour la compilation de IR-réduction, trois grands choix existent:

* les environnements en lifgartagés). Une fermeture est créée en tempsactnst
mais l'ac@s aux variables est en temps linéaire (il fausulere une chae de
liens dans la liste). C'est le type de gestion diemnement utilisé par |aE&D,
la Cam, la machine de Krivine (stricte ou non).
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* les environnements en vectéaopiés). L'ac@s aux variables est en temps cons-
tant mais ce schéma nécessite de faire des cdpiedrannement. Un avantage
annexe est d’éviter certaines fuites de mémoireeeretenant dans les fermetu-
res que la partie utile de I'environnement. De iplés variantes existent suivant
le moment a sont faites les copies et la manipulation desrenrements [189].
La G-machine, les variantepinelesset taglessde la G-machine, Clean, Tim,
SML-NJ, Tabac (en version stricte et paresseuse) utiliseries des variantes de
ce modele.

* les environnements réparti€e mo@le ne manipule pad proprement parler
d’environnement mais encodémarément chaque substitution. Les algorithmes
d’'abstraction basés sur des ensembles de comhisatemme §, K, 1} ou
{S,K,I,B,C, S, B, C}sontde ce type [150][151]. Il faut toutefois rogue
la plupart deséducteurs de graphe optimisés utilisent des schguias rappro-
chent du modle précédent (avec environnements copiés).

2.5.3 Compilation des transferts de contréle

L’ évaluation d’'une fermeture implique deux ruptureséquence : I'appel de la
fermeture et le retour. Pour implémenter ces teatside confile, on trouve deux
options : utiliser une pile de retour ou le tas.pramiére solution est utilisée par la
plupart des mises en ceuvre. La seconde solutios, sk, est adoptée par le com-
pilateur $aL-NJ qui utilise une transformationrS préliminaire. Les adresses de re-
tour sont représentées par des continuations quti mises en ceuvre par des
fermetures. D’autres compilateurs utilisent égaletmume transformation €5 mais
traitent a part les variables de continuationsgquit implémentées dans la pile de
retour.

2.5.4 Mise a jour des fermetures

L'appel par icessité peut étre vu comme l'appel par nom édliipg mécanis-
me de mise a jour des fermetureseadeurévaluation. La technique standard est la
mise a jour par I'appelé (la fermeture elle-ménm® .cette facon, une fermeture est
remplacée par sa forme normale une seule fois.nise a jour par I'appelant im-
pliquerait des mises a jour a chaque appel. Laareroon-optimisée de la G-machi-
ne met a jour tout nceud d’application du graphéspraluation.

Le lecteur pourra trouver dans [169] une taxonoctassifiant une douzaine de
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compilateurs selon ces diffients choix de mises en ceuvre.

2.6 Optimiser

Si les choix de compilation se décrivent naturelatpar des transformations de
programme, il en est de méme pour de nombreusé@sisations utilisées par les
compilateurs. Nous donnons ici quelques exemplgstidhisations locales qui s’ex-
priment par deségles de éécriture et un exemple d’optimisation globale ees
compte par la transformation de compilation dendatégie d’'évaluation.

2.6.1 Optimisations locales

Il est clairement inutile de rendre une fonctiorré@sultat pour I'appliquer immé-
diatement aprs. Cette optimisation s’exprime par la loi suieant
storegF; va [E] ; app =va [E] ; F
Pour illustrer ce style d’optimisation, prenonsés courant d’'une fonction ap-
pliguéea tous ses argumentsx{....Ax,.Eg) E; ... E,. On peut montrer que
Va [(AXq....AXEQ) E1 ... Efll = va[Efll 5. .; va[Eql 5 AgXq...AXn-Va [ Eqll

Ceci évite la construction de fermetures intermédiaires correspondant aux
fonctions unaires de I'expressiar;....Ax,.Eq. La généralisation de cette optimisa-
tion constitue la phase de décurryfication préselaies de nombreuses mises en
ceuvre. Soulignons que, dans notre cakipg, ...AgX,.E dénote une fonction qui est
toujours appliquée aarguments (autrement, il y aurait desregentre les\y).

De facon similaire, la transformation s'optimise par la régle :
as[AK.E] p = popse; as[E] p si X n'est pas libre dans E
avecpopse = AL. AX.storeg e
qui exprime le fait que, si une fonction n’utilipas son argument, il est inutile de le

mettre dans I'environnement.

2.6.2 Optimisations globales

L'impl émentation des langages non stricts est souveimispea l'aide d'une
analyse de nécessité. Une analyse de nécessité disiecter les fonctions strictes
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(i.e. qui ont dans tous les cas besoin de leur argumeéatyjument d’'une fonction
stricte peuétre évalué avant I'appel. L'optimisation assoagi&est pas directement
le changement d’'ordre d'évaluation mais la réductia nombre de constructions
de fermetures que ce changement permet.

La transformation compilant I'appel par nom selmodéleeval-applyest dé-
crite Figure 2-12.

Na N\ - /\S
Na [X] =X
Na [AX.E] = storeg (Ax.aa [EL))

Aa [Eq Ep]] = storeg(na [Eoll) ; Ae [Eq] ; appy  avecappy = Adf.f

Figure 2-12 Compilation de I'appel par nom avec agglications (ax)

Une variable dénote une fermeture qui doit étrduéealors de son utilisation.
LesA-abstractions sont toujours des formes normaleduesien résultat. L'évalua-
tion d’'une application consiste a construire urenfture représentant I'argument
non évalué puis a réduire la fonction avant deplligier a la fermeture.

Supposons qu’'une analyse de nécessité ait annotéléepaig; E, siE; est une
fonction stricte ek si la variablex est déclarée par ueabstraction stricte. Cette
information est prise en compte dans la compilatiera stratégie d’'évaluation en
ajoutant an« les deux régles :

A [X] = storegx
Na [Ep BEpl = 2 [Eg] 5 Ae [E4] ; app

Les variables surlignées sont déja évaluées. HBll@st pas a étre emboitées
(boxed dans une fermeture et sont rendues en résutatatguments d'une fonc-
tion stricte E;) sont évalués avant I'appel.

Par exemple, sans information de nécessité, I'egya px.x+1) 2 est compilée
en:

storeg (Storeg 2) ; (AgX.X ; storeg 1 ; plusy)

Le codestoreg 2 est placé dans une fermeture qui est évaluééapael x. Dans
notre cadre,dforeg 2) est la représentation emboitée de 2. Avecriastations de
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nécessitéXx.x+1) 2 est compilée en
storeg 2 ; (AX.Storeg X ; storeg 1; plusg)

et I'évaluation est identiqué& une réduction en appel par valeur (aucune femmetu
n'est construite).

D’autres formes plus générales de dtdrent €f. [97] ou [124]) et d’autres op-
timisations globales (comme ligt-floating[125]) pourraienétre également étre dé-
crites. Notons en passant que si les analysesseament prouvées correctes, il est
beaucoup plus rare de trouver la preuve de cooredi I'optimisation associée. Le
fait d’exprimer l'optimisation comme une transforioa de programme permet
d’envisager de telles preuves. C’est I'approchgisypar [20] qui montre la correc-
tion globale de I'optimisation précédente en fomette la spécification d’'une ana-
lyse de nécessité.

2.7 Concevoir

L'étude systématique du spectre des choix de catimil favorise également la
conception de nouvelles techniques de mises enexeOwr peut, par exemple, étu-
dier des combinaisons de transformations (stratfgiealuation + gestion des envi-
ronnements) qui n'existent pas dans les implémienstclassiques. L'étude de la
compilation de Ig3-réduction a également suggéré toute une familleasesforma-
tions modélisant de nouveaux types de gestionmésoanements [189]. Une autre
piste pour proposer de nouvelles techniques desneiseeuvre est I'étude de solu-
tions hybrides.

Nous avons vu que, pour la plupart des étapes mitation, il n'existe pas de
meilleur choix. Chaque technique a ses avantagesa@ivénients suivant I'expres-
siona compiler. Il est naturel d’'essayer de combingettdéehniques afin de cumuler
leurs avantages. Le cadre commun permet d'expritegmybridations complexes
et de montrer leur correction.

Nous décrivons maintenant commentet v» peuventétre combinées en une
seule transformation. Le choix d’utiliser un maslal-applyou push-entedépend
du programme et des codts des instructions de(bests, application, construction
de fermeture). Notre but ici n'est pas de conceune analyse de ces colts mais de
décrire comment la compilation pourrait profitend telle information.

Supposons qu'une analyse statique ait produit wle cannoté indiquant le
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meilleur mode éval-applyou push-entey pour chaque sous-expression sous la for-
me de types:
/

Ti=a|m|T; = T,
aveca (resp.m) pour le modesval-apply(resp.push-enter mode. Intuitivement,
une fonctionE: a 2 B prend un argumerévalué dans le mode, le corps de la
fonction est évalué dans le madleCe style d’annotation impose que chaque varia-
ble soit évaluée dans un mode fixé.

Mixv [XI] = Xy X
al
ati [AE)® ™ Pl = X5 Oxarixv’ [E])
5
i [E ~ PEST = Yo 5 st [Es] ; aeixv [Eq] ; Zs
avec X, =storeg Ya=1Id Z,=app

Xm = grabg Yy = storege Z,=1d

Figure 2-13 Compilation hybride de I'appel par vaéur (version droite a gauche)

On suppose comme dans la section 2.4 que la margsteune valeur distingua-
ble des autresvixv (Figure 2-13) ajoutstoreg € avant I'évaluation d’un argument
en modam etapp apes I'évaluation d’une fonction en modeles résultats sont re-
tournés pastoreg ougrabg selon leur mode d’évaluation.

De la méme facon, on peut exprimer une gestion des emaments rdlangeant
des représentations en liste (partagés) et enwrgciapiés) [169]. Ce type de repreé-
sentation hybride des environnements a égalemémiréposé dans [143].

2.8 Réduire sous les lambdas

Les compilateurs de langages fonctionnels ne ntetgteeuvre que laduction
faible (on ne réduit pas sous les lambdas). Emices occasions il est utile, voire
nécessaire, d’évaluer des formes normales de uétde wéritables formes normales.
En patrticulier, la réduction de téte ou forte ddisée par :

» des transformations de programme comme |'évaloatartielle qui simplifient
le corps des fonctions,
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» la programmes logiques d’ordre guigur commae-prolog [116] ai I'unification
implique la mise en forme normale (forte) determes,

» ['évaluation de structures de données codéeseasr-dxpressions,
» des stratégies d’évaluations essayant de pardageraximum les calculs.

Nous indiquons ici comment la compilation de lau&tbn de téte peut s’expri-
mer dans notre cadre (en fAif). Nous nous contentons de donner l'intuition. Une
description précise et compléte se trouve dans][173

Lidée est d’appliquer une expressionAlga une continuation particuliére afin
gue sa forme normale (forte ou de téte) soit éwapat I'habituelle réduction faible.
L'expression sourc& est transformée en une expression[E] de Ag (.« est la
transformatioreval-applycompilant I'appel par nongf. section 2.6). L'expression
a réduire est appliquée a un entier qui sert a tanip nombre de lambdas et un
combinateuenter :

storey0) ; A [E] ; enter
La réduction de ce style d'expressions se passe:ain
* . [E] estréduite en forme normale faible (de la fostmegAx.aa [F]))
storeg(n) ; A= [E] ; enter .= storey(n) ; storegAx.a [F]) ; enter
» Le combinateuenter a une définition récursive telle que
storeg(n) ; storeg(E) ; enter ., storeg(n+1) ; storegrebuild ) ; E; enter

La regle du combinatewnter incréemente le compteur et applique le combina-

teurrebuild a la forme normale faible trouvée. L'applicatian cktte régle donne :
%, storeg(n+1); storegrebuildy) ; (Ax.a@ [F]) ; enter

* Le combinateurebuild , est substitué R et la réduction du corps se poursuit

«%, storeg(n+1); @ [F][rebuild/x] ; enter

et ainsi de suite jusqu’a ce que la forme normalééte soit atteinte. Dans ce cas,
une variable (en fait un combinateabuild ) se trouve en position de réduction. Le
réle de ce combinateur est de reconstruire I'e)gioes c’est a dire de réintroduire
lesA-abstractions supprimées et de remplacer les catirsrebuild , par les va-



Approches langages pour la conception et la misesamre de programmes 31

riables correspondantes. Leffiditions (enA-calcul pur) de ces combinateurs sont
données dans [173][187].

La réduction forte se compile de marr@ similaire. Un nouveau jeu de combina-
teurs est introduit qui poursuit la réduction aulde reconstruire dés que la varia-
ble de éte est atteinte. Si on peut parler de compilatienms le senstoil n'y a plus
de recherche de rédex, la gestion d'un index compés lambdas est assez inter-
prétative. Ceci est nécessaire dans le cas gémé@h ne peut pas connaitre stati-
quement le nombre de lambdas de la forme normaleedexpression. Dans le cas
typé (un systme de types trés lache est suffisant pour fixégriationnalité des ex-

pressions), ce comptage n’est pas nécessaire.

En restant dans le cadre Ntcalcul, nous n'avons pas a concevoir de machine
abstraite spécialisée et cette technique autoriseompilateur standard a réduire
sous les lambdas. Une facon triviale de faire egpatant d’'une expressidf) de
produire I'expressiostorey(0) ; A= [E] ; enter. Aprés instanciation, cette expres-
sion est un@-expression qui pewdtre donée a un compilateur standard. Cela per-
met de réutiliser toutes les techniques (analyspimisations) de compilation
développées dans le cadre de la réduction faitdeetution {.e. la réduction fai-
ble) du code machine obtenu simulera la réducteo®t de I'expression.

2.9 Travaux connexes

Une multitude de travaux autour de la compilati@s dangages fonctionnels
peuvent étre consédés comme connexes. Nous nous contentons de passaiue
les différents formalismes\{calcul, substitutions explicites, combinateurs,nano
des) utilisés pour décrire les implémentationsatgages fonctionnels ainsi que les
travaux comparant des implémentations spécifiques.

Nos premiers travaux sur le sujet avaient pourdesprimer compdtement la
compilation par transformation de programme. Lep&s$ étaient la compilation de
la stratégie d’évaluation par une transformaties € la compilation de IB-réduc-
tion a l'aide de combinateurs qui pouvaiétre vus comme des instructions d'une
machine a pile. Le compilateumB-NJ a également été décrit par des transforma-
tions de programme [6]. D’'autres compilateurs sgifit la transformation®Ss com-
me étape préliminaire [93][144]. Le codage de l'iémpentation dans I&-calcul
conduit a des expressions fonctionnelles compléxesle séquencement est codé
par des compositions de continuations). Les condims;, store, et fetch; rendent
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notre cadre plus abstrait et simplifient les exgpi@ss manipues. Certains choix
d’'implémentation comme la représentation des coamussde la machine abstraite
n'interférent pas avec le reste de la compilation. DaRsckcul pur, on doit choisir
a priori si les données et les environnements résidentldan8me composant ou
pas.

Le A-calcul de de Bruijn [41] utilise des indices aeulide noms de variable. Un
indice de de Bruijn peut étre vu comme l'adresaeéd’valeur dans I'environne-
ment. Il aété utilisé en tant que langage intermédiaire papliciter 'ac@s aux va-
riables par certaines mises en ceuvre. Une collediédformalismes, Ies-calculsa
substitutions explicites, sont bien adzpta modliser la gestion des
environnements [1]. Ces calculs facilitent le rarsement sur les substitutions et
rendent explicites certains détails d'implémentati@ependant, des choix impor-
tants comme la représentation des environnemastss(lou vecteurs) ne sont pas
traités. Hardiretal. [65] introduisent ur\-calcula substitutions explicited@,,) et
décrivent plusieurs machines abstraites. Le butaed&avail est faire ressortir les
points communs de techniques d'implémentation,deasodéliser précisément les
mises en ceuvre existantes. Un autre cakamf}() facilite la description du partage
et les preuves de correction de miggsur en place [13]. L&, -expressions res-
tent assezloignées d’'un véritable code machine puisqueegample, le partage
est représenté par des étiquettes et des réduptnakeles.

Les combinateurs ont été utilisés pour décrireckamlation de Ig3-réduction.
Citons les combinateurss{K, |, B, C} [38][150][151] qui ont été utilisés par des
réducteurs de graphe et les combinateurs catégariguilisés par des machinas
environnement comme la Cam [36] et la machine deitkg [37].

Méme si les buts et points départ sont différents, notre premier langage inter-
médiaire (\g est tés proche du métalangage de Moggi [112]. En pdigicion
peut interpréter la construction monadigEecommestoresE et (et x O Eq in Ey)
commeE, ; AX.E,. On retrouve alors les lois monadiques @et(letn) and (ass).

Il nest pas toujours facile d’exprimer des détalsnplémentation ou d’aller jus-
gu’'au code machine avec des monades. De plus,iohghé de notre approche est
de décrire la compilation comme une compositiorirdasformations indépendan-
tes. Le cadre monadigue ne semble pas bien adaisgup la composition de mo-
nades est délicate. Liangt al. [100] introduisent des monades paramétrisées
complexes pour pouvoir décrire et composer deseétde compilation. Le cadre
monadique est plus une approche générale poutwteudes programmes fonction-
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nels [159] alors que notre cadre concu sur mesure pour décrire des mises en
ceuvre.

Peu de mises en ceuvre de langage fonctionnelé@nbéiparées au-@etles me-
sures de performances. Quelques travaux ont exiglerélations entre deux machi-
nes spécifigues comme lav€m et Tim [101] ou Tim et la G-machine [123]. Leur
but est de montrer I'équivalence d’implémentatiapparemment trés différentes.
La GvcwMm et Tim sont comparées en définissant des transfilmns entre les états
des deux machines. La comparaison de Tim et derfeachine est plus informelle
mais souligne les relations entre machine a enm@orent et réducteur de graphe.
Mentionnons également Asperti [8] qui présente &line de Krivine et la Cam
dans un cadre catégorique et Crégut [37] qui coepamn et la machine de Krivine.
Toutes ces comparaisons se concentrent sur dessétapcompilation ou machines
particulieres.

2.10 Conclusion et perspectives

Notre cadre nous a permis de couvrir une grandesghr spectre des implémen-
tations (strict, paresseux, a environnement, pduation de graphe) et nous avons
dressé une classification incluant une douzainmides en ceuvre standards. Nous
avons comparé formellement (sous la forme de cdewomplexité) certains choix
de compilation et montré dans certains cas, que idgpiémentations apparemment
trés différentes partageaient un choix de mise eweeSi la plus grande part de
I'étude s’est concentrée sur les implémentatioassitjues et 1&-calcul pur, nous
avons également modélisé plusieurs extensionsopé@swteurs et structures de don-
nées, la récursion, des optimisations et la coimemte mises en ceuvre hybrides
[43][169][189][190].

L'utilisation de transformations de programme s’'estélée particulierement
bien adaptée a la description du processus de tatiopiet des optimisations asso-
ciées (décurryfication, défiement, optimisations locales). Le cadre de dpsori
nous semble poéder plusieurs avantages :

« Il repose sur delases formelles solide€haque langage intermédiaire péue
vu soit comme un sy&ime formel avec ses propres régles de conversiiin, s
comme un sous-ensemble Acalcul. Les langages inteédiaires offrent une
collection de lois et propriétés, la plus imporéaatant que toutes les stratégies
de réduction sont normalisantes. Cela facilitaria@ssformations de programme,
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les preuves de correction et les comparaisons. Newsns pas introduire ex-
plicitement une machine abstraite et a montrerlgsi¢ransitions dgtats sont co-
hérentes avec la sémantique du langage (comme [d88% ou [99]). Nos
preuves reviennerit montrer indpendamment la correction de transformations
de programme. Des études de complexité et compagafsrmelles peuvegtre
entreprises en calculant 'expansion de code engerphr les transformations.

|l est (relativementhbstrait Nous voulions décrire comgiement et gicisément
les implémentations. Les langages intermédiairesidat donc se rapprocher
d'un code machine au fur atmesure de la compilation. Le cadre prodéam
moins des descriptions plus abstraites ga'@alcul. La compilation du cortite
est, par exemple, plus abstraite qu'un codagersa1%1][127][66]. Les combi-
nateurs des langages intéuaires et leursegles de conversion encodent natu-
rellement et ptcisément des notions bas niveau comme instrugtions
séquencement, piles, etc.

» |l estmodulaire Chaque transformation modélise une étape de datiopi et est
définie indépendamment des autres étapes. Leddrarations décrivant diffé-
rentes étapes se composent librement pour spédéecompilateurs. Les trans-
formations modélisant la &me étape représentent différentes options qui
peuvent ainsétre compages.

» |l estextensibleRien n'interdit I'ajout de nouveaux langagesrahsformations
dans la séquence de compilation. Ceci serait ptiler décrire de nouvelles éta-
pes de compilation comme I'allocation de registres.

Notre but principal était de structurer et de di@ri’ensemble des possibilités
d'implémentation de langages fonctionnels. Les awsitpns inédites de transfor-
mations, la dérivation de nouvelles techniqueseiign de I'environnement et les
transformations hybrides montrent que notre apprachst pas limitéa la descrip-
tion de I'existant mais qu’elle sugge aussi de nouvelles techniques d'iempénta-
tion. De nombreuses extensions sont envisageables :

» |l serait intéressant de concrétiser le cadrereatelier de construction de compi-
lateurs. Cela permettrait d'implémenter et d’exmpémter une grande variété
d'implémentations juste en composant les transftomsa. On pourrait essayer
de nouvelles combinaisons et évaluer les différeiméx et optimisations en pra-
tique. Un tel atelier serait aussi un outil pédagog intéressant.
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Uneétude systématique des optimisations et transfosmsate programme per-
mettrait de clarifier leur impact suivant les chdix mise en ceuvre. Lelifting,

par exemple, est une transformation controvers@gl@4]. Intuitivement, le-
lifting est bénéfique pour des implémentations basdir des environnements en
liste. Son effet est de raccourcir I'é@scaux variables en effectuant des copies.
Suivant le nombre d’accés aux variables le gairt prceder le surda des co-
pies. Cette question pourrait étre étudiée pré@s¢mans notre cadre. De plus,
la preuve de correction des optimisations baséedesuanalyses de programmes
est un probléme important trop souvent négligé.[R@kpression de ces optimi-
sations comme des transformations de programmaeidiéaciliter les choses.

Une autre direction de recherche est I'étude alesformations hybrides (mélan-
geant plusieurs techniques). Nous avons indiquésahgion pour combiner les
modeleseval-applyet push-enteren section 2.7. Nous avons également étudié
'association d’environnements en liste et en wac{@69]. Les analyses asso-
ciées et d'autres hybridations attendent d’étregcaen. Sans l'aide d’'un cadre
formel simple, I'expression et la preuve de teteEhniques seraient particuliére-
ment difficiles.

De nombreuses comparaisons formelles de transfamsaattendent d’étre fai-

tes. Nous nous sommes contentés de comparer trofdes de transformations
(va etvm en section 2.4y\a etam dans [190],as etacz dans [189]). Il est possi-

ble que le choix fait & une étape détermine lelegikchoix pour une autre étape.
Ceci pourrait se démontrer en comparant des cotmuside transformations.

Nous pensons que le travail déja accompli monteergpire cadre est assez sim-

ple et expressif pour accueillir et traiter toutes extensions.






caemres  OPtiMISations et typage

Dans ce chapitre, nougdivons deux optimisations de I'implémentation des
programmes fonctionnels basées sur la syntaxetgpéedes expressions. La pre-
miére optimisation autorise I'utilisation de variablfiobales dans la mise en ceuvre
et la deuxieme améliore la gestion mémaoire.

Le chdne de compilation décrite précédemment ne comparsede phase d’al-
location de registres. Le passage des argumehévaluation d’expression sollici-
tent uniquement la pile. L'utilisation naive deistes est peu intéressante en raison
des nombreux changements de contexte dus aux agpalsifs. Les registres ap-
portent un véritable gain en performance lorsqurilplantent des variables globa-
les (modifiables en place). La notion de variablebgle n’existe pas dans un
langage fonctionnel pur mais il reste possible didliser pour sa mise en ceuvre.
Pour ce faire, il faut préalablement analyser tgpmme afin d’assurer qu’une tel-
le optimisation ne change pas la sémantique. Néasvibns en section 3.1 une ana-
lyse de globalisation comme un ensemble de crimesaxiques (sur la structure et
le type des expressions). Cette approche langagke eomplexité linéaire et indi-
que en cas d’échec les sous-expressions fautivesty® d'information peuétre
utilisé par le compilateur ou l'utilisateur pouamsformer le programme. Compa-
rées aux analyses sémantiques, le principal incoentdes analyses syntaxiques
est leur manque de précision. Pour remédier (flartient)a ce prokdéme, nous dé-
finissons notre analyse sur les expressionddéf. section 2.1.1). L'analyse est
plus précise car elle prend en compte 'ordre diéation qui est explicite dans la
syntaxe. De plus, cela permet de définir 'analyselobalisation pour toute straté-
gie d’évaluation séquentiellef( section 3.1.6).

Un des problémes majeurs des langages fonctioeseleur consommation pro-
hibitive de mémoire. En particulier, de nombreungrammes fonctionnels com-
portent des “fuites de mémoire” : des références sonservées sur des structures
devenues inutiles qui ne sont pas récupérées pgtdreurs de cellules Bclassi-
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gues. De tels programmes allouémormément d'espace ou épuisent la mémoire
avant de pouvoir rendre leur résultat. Nous déasven section 3.2, une méthode
pour récupérer plus de mémoire que lestaditionnels. Cette technique est basée
sur le type polymorphe des expressions et le @merde paramétricité. Par exem-
ple, la paramétricité formalise le fait qu'une fome de typd.ista — int n'a pas be-
soin des éléments de sa liste argument pour pmdoin résultat. Le Gétendu
utilise ces informations de type pour détecteéetipérer des (parties de) structures
inutiles toujours référencées. Cette technique dedsrattache a une approche lan-
gage dans le sensi @lle repose sur le type des expressions. Elleutgdusieurs
sortes de fuites de mémoire&drcommunes et s’applique a tout type de langage
fonctionnel fortement typé (d'ordre supérieurcétoiu paresseux, pur ou a effets de
bord) et de @ (stop&copy mark&sweepetc.).

3.1 Analyse syntaxique de globalisation

L'analyse de globalisation a pour but de détedtans structure de donnée peut
étre impEmentée par une variable globdle.(@tre misea jour en place). Cette in-
formation a plusieurs applications :

» L’allocation de registresUn pararétre de fonction globalisable pette mis en
ceuvre a l'aide d’'un registre. Un appétursif terminal avec un nouvel argument
sera implémenté par une miggour du registre qui n'a pas a étre sauvegard
dans la pile.

» La mise en ceuvre de tablealrs structures de do@es contigués comme les ta-
bleaux sont &s utilisées pour leur temps d’accés constant. dl&mentation
fonctionnelle naive des tableaux est terriblempefficace. En effet, pour con-
server la propriété de transparence référentiefigableau est copié avant cha-
que mise a jour (car I'ancienne version du tablest peut-étre toujours
référencée). Une analyse de globalisation pern®titét les copies de tableau
inutiles.

» La génération de compilateur a partir d'une sémané dénotationnellel’id ée
ici est de produire du code en évaluant partiellgntes équations sémantiques
appliguées un programme. Une sémantique dénotationnell€septe I'état (la
mémoire) comme un argument des équations sémastjijge][145]. L'évalua-
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tion partielle directe produirait du code effectuane copie de étata chaque
modification. Pour espérer dériver des compilateagdistes, il faut préalable-
ment s'assurer que I'état est modifiable en place.

Deux approches ont été considérées pour I'analysgabalisation : I'approche
syntaxique [138] et I'approche sémantique (baséeausa interprétation abstraite)
[15][44][72][142]. Linterprétation abstraite donmkes résultats plus précis au prix
d’'une complexité exponentielle. Les analyses sygtees sont moins précises mais
ont deux avantages :

» ce sont des analyses peliimuses (typiguement en temps linéaire),
» leurs résultats sont ritesables par le programmeur.

En cas d’erreur, I'analyse permet d’exhiber lesssexpressions fautives (qui ne
respectent pas les @iks syntaxiques ou de typage). Cette informatian @tre uti-
lisée pour corriger le programme, manuellement ou raatiquement (section
3.1.5).

Nous décrivons dans les sections suivantes ungsansyntaxique de globalisa-
tion prenant en compte l'ordre supérieur, la plupghrs stratégies séquentielles
d’évaluation, tout en étant de complexité linéated'une précision suffisante. Ce
compromis est atteint en travaillant sur le langaggcf. section 2.f). L'ordre
d’évaluation est explicite dans la syntaxe desesgions dé\g. L'analyse de globa-
lisation devieng la fois plus simple et plus précise sur ce sfidepressions.

Nous commencons par donner I'idée du peaié et de notre solution en section
3.1.1. Lanalyse est psentée sous la forme de &érés syntaxiques en section 3.1.2
et la transformation ass@e (explicitant I'utilisation de registres) est dée en sec-
tion 3.1.3. Son applicatioa l'allocation de registres est décrite en sec8dn4.
Nous avons suggéré qu'un avantage de I'analysdeesttourner de I'information
exploitable en cas d'échec. Cette idée est illestné section 3.1.5 ol I'on montre
comment certaines expressions violant lege@# peuvent étre transfages en ex-
pressions équivalentes les respectant. En compdsaalyse et la compilation
d’'une stratégie d'évaluatior.g.la transformatiorva de la section 2.2.1) il est pos-

" A l'origine, ce travail (analyse, transformatiorsc.) fut expring sur des expressions en
Cps Pour des raisons d’homogénéité, nous avons ctieile reformuler dans le cadre pré-
senté au chapitre 2. Nous n’avons toutefois pastteiut le traitement formeg(g.les preu-
ves de correction) dans ce cadre. La présentatiorsujt s'attache avant todt donner
I'intuition de I'approche.
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sible de @river des analyses sur lexpressions standards. Nous décrivons I'ana-
lyse obtenue pour I'appel par valeur en sectior63NMous terminons par un rapide
survol des travaux apparentés en section 3.1.7.

3.1.1 Préliminaires

Afin de donner l'icée du prol#me et de notre solution, considérons I'expression
suivante :

f (update a i p (access a)i

La fonctionf prend la valeur dieme élément du tableaLet le tableaa avec le
iéme éléement remplacé garUne implémentation naive doit copier le tablegana
la mise a jour. Le tableau peut-il étre représ@atéune variable globale et mis a
jour en place ? En supposant une sémantique paurvpbur notre exemple, deux
cas se présentent :

* la mise a jourpdatg est faite avant 'acces¢cesy Dans ce cas, le tableau
n'est pas globalisable et une copie est nécessaire,

» l'acces est effectué avant la mise a jour ettetu peut étre modifié en place.

Ceci est facilement détecté sur les expressions;@a la stratégie d’évaluation
a été explicitée dans la syntaxe.

Remarquons tout d’abord que c’adna foisa etupdate a i pgue nous cherchons
a représenter par une méme variable globale. Eérgtientité a globaliser est une
séquence de valeurs. On utilise les types pouiragpta propriété de globalisation.
On dit qu'un typep est globalisable dans I'expressi@nsi toutes ses instances
créées lors de I'évaluation @epeuvent se représenter par une unique variabte glo
bale. Dans le reste de la section, nous utiligppsur dénoter le type candidat a la
globalisation. On suppose gpest un type basique (non fonctionnel).

Comme l'analyse de globalisation repose sur leggypous introduisons une
version typée dég en Figure 3-1. Les restrictions imposées par &egsye de type
portent sur la combinaison des résultats et dedifors. Le typage impose que dans
une compositioe, ; E,, E; dénote un résultat.¢. est de typ&o, R étant un cons-
tructeur de type) dE, dénote une fonction. Les transformations préseraéecha-
pitre précédent produisent des expressions biggetyDe la méme facon que I'on
peut instancier les combinateyystoreg etfetchg pour retrouver des expressions en
Cps on peut interprételR et — g pour retrouver les types des expressions s C
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(e.g.Ro = (0 - Ang - Ansg.

N-E:o ro{xo} FE:T
([T ([T
I | storegE: Ro I | fetchg(AX.E) 10 -g41

N-E:RoTHFE:0 -gT
(T (T
N-E;; Exit NXxo} FE:T

Figure 3-1 Sous ensemble typé de

En compilant 'exemple @cédent selon une stratégie d’'appel par valeuade g
chea droite ¢z en Figure 2-2), on obtient :

store, f ; stores p ; storesi ; storegaP ; updateP ~s™Mt=sint ~sAp .

store i ; storegaP ; accesg® ~sM ~sNt: app: app

Un opérateuops (e.g.updateg, accesg de/\ga la méme g€mantique que I'opéra-
teur correspondarap dans le langage source mais prend ses argumenisdeson
résultat dans le composasatUn opérateur créant une nouvelle instance de gype
(commeupdatg a un type de la forme -4 ... -5 Rp. On voit clairement sur
I'exemple qu’une variable libre de typeapparé dans la continuation depdate,

Le typep n'est pas im@mentable par une variable globale puisqu’elleiseriaea
jour parupdate alors que I'ancienne valeur est toujours référerp une variable
libre.

Avec une stratégie droite a gauche, on obtiergsapimplifications :
AFABPAJAP.store,i ; store;aP ; acces8 ~siNt ~sAint.

storeyp ; store,i ; storega® ; updatgP ~s™Mt =it =sFAp - ¢

Ici, aucune variable libre de typen’apparét dans la continuation d’un modifi-
cateur et nous verrons plus loin quest bien globalisable dans cette expression.

3.1.2 Critéres syntaxiques

Les crieres syntaxiques sont expémsous la forme d'une formule logique
®,(E) vraie si le typep est globalisable darts &, est définie récursivement sur la
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structure des expressions en Figure 3-3. léglipat auxiliairedy(E) est vrai si de
plus I'expressiorkE ne crée aucune nouvelle instance de fyp2ans certaines ter-
minologies, on dit que, caractérise les écrivains@& les lecteurs.

Définition 3-2 Le typep est dit globalisable dans I'expression ERgj(E).

P (stores x) = P(x%) = dy(op”) =1t
Pp(AX.E) = ®y(E)
P(storeg E9 = NfVp(E) Usio # T —... - sRp alors ©y(E) sinon ®(E)
Po((E1; E)%) = Op(Ey) DPy(EY)
O

NEE2) 0nto(0) 0P (Ep) 0 D(Ey)

Op(storegx) =tt
Op(x%) =0u(0p°) =0 # T »5...~sRp

OAXE) = O,E)

Op(storesE°)  =nfvy(E) Osic # T ... » s Rp alors ©y(E) sinon®(E)

Op(E1 5 E) Op(E1) UO,(Ep)

Figure 3-3 Critéres de globalisation

Une nouvelle instance de tyRp peut étre créée par un opérateug (update”
=sint-sint ~sfipy ' ne constantee(g. stores KP) ou I'évaluation d’une fermeture.
Intuitivement, la création d’'une nouvelle instameepeut se faire que s'il n'y a plus
de référencea d'autres instances. Ceci sétette syntaxiquement en vérifiant les
deux points suivants :

» |l n’y a pas de variables libres de typéans la continuation. Dans le cas contrai-
re, on ne peut éviter une copie puisque la suiteathiul fait référenceia une va-
riable librea une ancienne instance. On utilise kedicatnfv,(E) qui est vrai sE
ne contient pas de variables libres de type
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» Aucune valeur de type n’est pésente dans la pile (le composgnde I'expres-
sion courante. Ceci constituerait également uréreétea une ancienne instan-
ce. Ce point est vérifié sur le type de I'express®, ; E,)" par le prédicaty(t)
défini par :nty(t) = sit =11 - 15 alorsty # p Untg(Ty) sinontt.

Ces deux critéres expliquent la régle pour la sécgiele type est globalisable
dans E; ; E))' si le typep est globalisable dans chaque sous-expressiomstlea
cas @ E; crée de nouvelles instances, ni la continuatiol® pile ne doivent conte-
nir de références a d'autres instancepdefvy(Ep) L nty(1)). Par exemple, I'ex-
pression

AP, storeg X ; suc® ~SRP; storegxP ; suc® ~SRP; E

ne respecte pas le @ik, puisquesuccest unécrivain (il crée x+1)°) et une varia-
ble libre de type appar#t dans la continuation. Par contre, I'expression

AP, storeg xP ; chi? ~SRehar- store xP ; suc® ~SRP; E

respecte le critére (en supposiriermée) puisquehr est un lecteur.
Les fermeturesstores E°) posent deux probimes sgcifiques :

» |l n'est en général pas possible de savoir quarférimeture sera appliquée. On
impose qu’aucune variable libre de typa’apparaisse dans les fermetures.

« On ne sait paa priori si une variable sera liéea un écrivain ou un lecteur. Par
exemple, dans une expression de la foxfhgE, I'évaluation dex correspond a
un appel de fermeture. Les critéres a imposerasaohtinuatiork différent six
est liée a une fermeture créant de nouvelles ines&aou non. Une solution possi-
ble serait de considérer que toute fermeture patenpiellement créer de nouvel-
les instances et d'imposer aux expressions derfaegfa® ; E que nfvp(E) O
nto(E) U ®,(E). Une autre solution serait d'imposer que les fgures soient des
lecteurs et le critére pour une express®dnE se réduit &, (E). La solution que
nous prenons est de considérer qu'une fermé¥fireendant en résultat un élé-
ment de type (1..0=T —... »sRp) est un écrivain (et on impos&,(F)) et
sinon un lecteur (et on impos&,(F)). Cette solution s’exprime par les régles
@, (storeg E°), Oy (stores E°) et@y(x7).

Exemple 3-4 On peut vérifier que le type est globalisable dans I'expression

E = storeg i ; storega ; accesg® ~S int-sAint.
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storegp ; storeyi ; storeyaP ; updatgP ~SMt-sint~shp . ¢

En effet :

Do(E) Dy(storegi ; ...)

= Op(storesi) U Py(storesa; ...)

= ttOdy(storesa; ...)

— CDp(updat%p Ssintssint-sAp 1)
= nfvy(f) Onty(P ~SMt=-sint=sApy N (update) 0 Py(f)

= tt O

Il existe d’autres solutions plusgmises pour le traitement des fermetures. Une
analyse sémantique détectant un sur-ensemble dastéeges pouvant étre liées a
chaque variable (comme I'analyse de [142]) appaittetairement un gain en préci-
sion. Mais cette analyse est potentiellemeiitease. Une solution syntaxique plus
précise que celle que nous avons présenté seraitrdgragire pour le programme
I'ensemble des types des fermetures écrivair{se. o [ s ssi il existe une ferme-
ture F de typeo telle qued®,(F) O =1 ©,(F)). Le critre ®y(storeg E°) serait alors :
nfvp(E) Usiv O ar alors ©y(E) sinon®y(E).

3.1.3 Transformation associée

La transformation de globalisation s’exprime natereent dans notre cadre.
Comme nous l'avonséga fait pour modéliser les piles d’environnementsieue-
tour, il suffit d’'introduire un nouveau composantia deux nouveaux combinateurs
store, etfetch, pour représenter un registre.

Si une expressiok vérifie les criteresife. ®y(E)) alors elle est transformée en
remplagant toutes les expressistsreg V avecV de typep parstore, V et les ex-
pressionxP.E (i.e. fetchy(Ax.E) avecx de typep) parA x.E (i.e.fetch, (Ax.E)). La
définition des opérateurs prenant ou produisantinstance de typpe doit égale-
mentétre changée. Par exemple, I'opérataccesg® ~S "~ ANt devientaccess
avec la egle de éduction :



Approches langages pour la conception et la misesamre de programmes 45

storegi ; store, a ; accesg. -, storegali]

Le composant est particulier puisqu’il est seligeprésenter un registre. En
d’autres termes, la définition @ncalcul de ses primitives d’ags sont de la forme :

storg, = AnACASAr.csn fetch, = AMfACAsArfrcsr

Contrairement aux définitions déja vuesg( en section 2.1.3xtore, n’empile
pas son argument mais remplace (écrase) le compusagon argument. Ces défi-
nitions ne sont pas valides en général. Ce somtrigses syntaxiquesh(,) qui les
rendent correctes.

Exemple 3-5: En utilisant le nouveau composanhotre exemple se réécrit en
storegi ; store, a; access; storegp ; storegi ; store, a ; update ; f
En supposant que i etp soient liés & [4,3,2], 3 et 1, il se réduit consué:
storeg 3 ;store, [4,3,2] ; access,; storeg 1 ; storeg 3 ; store,[4,3,2] ; update ; f
%, storeg2; storegl; storeg 3 ; store, [4,3,2]; update ; f  {accés du 3émélément}

%, storeg2; store, [4,3,1]; f {mise & jour en place duéneélément} ]

Les crieres syntaxiques et la transformation agsmsiétendent au traitement de
plusieurs typeps,...p;. Le composant devient un vecteur de registres modifiables
en place.

3.1.4 Application

Nous décrivons maintenant comment I'analyse @éng misea profit pour al-
louer les arguments de fonctions récursives dasgeafgistres. Le typage standard
n'est pas bien adapté a cette application. En,effateux paragtres partagent le
méme type €.g.int) I'analyse érifie qu'ils peuvenétre repésentés par un é&me
registre (un casés improbable). Une solution simple conséstmnoter les types de
telle fagon que les paraies d’'une fonctionécursive aient des types différents.
Une fonction récursive darguments est initialement typée par- 32 ... - yn -

0. L'inférence de type doiétre Egerement modife pour prendre en compte cette
notion de type annoté. Un type annatéet sa version non annotés’unifient enti
(e.g.intl - int etint - int2 s'unifient enintl - int2).
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Certaines fonctions(g.qui permutent leurs arguments dans I'appelrsif) po-
sent prol@me. Par exemple, le typage de la fonction :

recf=AxMIAyiN2  f(suby 1)x...

conduit & un échedntl etint2 ne s’unifient pas). On introduit une famille dévp-
teurs de coerciofd fonctionnellement équivalents a l'identité maisrpettant de
passer d'un type annoté a un autre. En utilisasitop&érateurs, I'expression préce-
dente est transformée en I'expression typable :

rec f = Ax intl_)\y int2. f (SUBntZ - int > intly 1) (Idintl - int2 X)

Ce style de transformation peut se faire automatiggnt lors de l'inférence a cha-
gue fois que deux types dont les annotations diffedoivent étre unifiés.

Apres translation danig analyse et introduction du vecteur de registiies-
tanciation des combinateurs est de la forme

store; = ANACASA(rq,....l,...,Fp)-C S(re,...,N,... )
fetch; = AfACAS.(ry,....M,....r)frics(ry,....r,....rn)
ldpipj = ACASA(ry,...iljseenljeeniln).C S(MyeeiFienilyeilp)

Le combinateutd ; ; est I'analogue dansg deld® - Pl et correspond a l'affec-
tationR; 1= R;.

Comme mentionné dans l'introduction, I'analyse'auttes applications. L'ap-
plication de I'analyse a la dérivation de compilatedirigée par la sémantique est
décrite dans [172].

3.1.5 Transformations globalisantes

Un cas d’échec courant survient quand les argunmengent pas évalués dans le
bon ordre. Pourtant, I'ordre d’évaluation des argnota d’une fonction stricte n’est
pas sémantiqguement significatif. Une idée naturesiede réordonner I'évaluation
des arguments afin que les critéres soient respeltas spécifiguement, lorsque
I'échec provient de I'existence de variables libdestypep dans la continuation
d’'un écrivain, on peut essayer de retarder I'éu@unade I'écrivain jusqu’a ce que
son résultat soit vraiment nécessaire.

Reprenons I'exemple de la section 3.1.1,
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storegf ; storegp ; storegi ; storega; update ; storegi ; storega ; accesgapp;app
qui ne respecte pas les eriés (pdatg est effecté avantaccesg. La regle de
transformation

ERY: FAB. G=F; Ak(E; store;k; G)  avec k une variable fraiche

permet de@ordonner les calculs dang et en particulier de réécrire 'exemple en :
storeg f ; storegi ; storega ; access;

AK.(storegp ; storegi ; storega; update; storegk ; app; app)

opérationnellement équivalente mais qui respesteri®&res. Une solution plus so-
phistiquée serait de combiner I'analyse avec lagtation de la stratégie d’évalua-
tion afin de choisir le meilleur ordre d’évaluatipaur la globalisation.

3.1.6 Dérivation d’'analyses

A partir des criéres sur\g, il est possible dedtiver des crigres sur dei-ex-
pressions standards (#9. L'id ée est de composer I'analyse avec une transforma-
tion 7 compilant la stratégie d'évaluation. En simplitiah, o 7 on obtient des
critéres sur les expressions sources pour leégiet’évaluation considérée. La Fi-
gure 3-6. présente les @énes obtenus en conéi@nt la transformationz (compila-
tion de I'appel par valeur de la section 2.2.1).

CDp o va (E) Ssi:
« E=vouop

« E=NVLF200 j0va (F)O
T1 = p toutes les variables libres de typeeF sontv®
T, £p U F ne contient pas d’expression active de fype

T, £p U E ne contient aucune expression active de fygiff érente d’un identificateur

« E=E" " REM O jova (B 0P pova (Bp) O

fvp(Ez) O E, ne contient aucune expression active de pygif érente d’un identificateur

Figure 3-6 Critéres pour leA—calcul selon I'appel par valeur gauche-a-droitéa, o va)
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Nous avons choisi d’exprimer certains érds en langue naturelle. Par exemple,
on peut montrer qué, o +/(E) estéquivalente :

®, 0 ¥(E) U (E ne contient aucune expression active de pygEférente d’'un identi-
ficateur)

ou une expression est dite active darss elle n’est pas sous uheabstraction dé&.

Il est également possible d’'obtenir les critéresoas a I'appel par nom. En
pratique, ces critéres seraient peu utiles. Avagpel par nom, la plupart des argu-
ments de fonctions sont dans des fermetures etritéses n'autorisent pas les va-
riables libres de type d'apparaitre dans les fermetures. Par contrecriédres
associés a une transformation commequi integre des informations de nécessité
(cf. section 2.6) pourraient étre utiles.

3.1.7 Travaux connexes

L'analyse la plus proche (en fait, I'inspiratric#® la notre est celle de Schmidt
[138] qui considéere un-calcul strict. Elle s’exprime de fagon semblabtenene
des critéres sur la syntaxe et les types des esipnss Nos critéres combinés avec la
transformatiornva (Figure 3-6) sont plus précis que ceux de Schriaidtfait, ce se-
rait le cas pour toute transformation compilant atratégie d’appel par valeur. La
principale raison est que les critéres de Schnoidt galides quelle que soit la ver-
sion (séquentielle ou paralléle) de I'appel paeuvakt ne tirent pas profit d’'un ordre
d’évaluation particulier.

La plupart des autres analyses sont basées sintelgsétations abstraites. Kas-
tens et Schmidt [86] construisent une grammairked@ires/écritures pour analyser
un langage procédural. Bloss [15] part d’une sémaatde chemin pour analyser
un langage paresseux du premier ordre. DraghicetsBurushhothaman [44] trai-
tent le méme type de langage mais prennent en eotestinformations de nécessi-
té. Ces deux dernieres analyses sont en temps @xjpeln L'analyse de Sestoft
[142] utilise une analyse de fermetures pour cairstrune grammaire de lectures/
écritures de programmes fonctionnels stricts delipérieur. Cette analyse a en-
suite été étendue pour essayer de prendre en cteaptariables capturées dans les
fermetures [58]. L'idée, mentionnée en section53.de choisir I'ordre d’évaluation
des arguments lors de I'analyse a été explorée[daii%

Un autre type d’approche releve davantage de k@ipliise de programmation
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que de l'analyse de programme. Dans [62] et [17]langage esttendu par des
nouvelles constructions exprimant la séquence etisea jour en place. Un syste-
me de type, inspiré de la logique linéaire, asgueela transparence référentielle est
préservée. Les monades [158] sont une autre taghojgi ne nécessite pas de nou-
veau systéme de type. Les mises a jour en placevsdides par construction.
L'écriture de programmes en style monadique im@asprogrammeur d’expliciter
I'ordre d'évaluation et 'utilisation mémoire. Selde point de vue, cela peéire un
avantage ou un inconvénient.

3.2 Glaneur de cellules étendu

Nous pésentons maintenant une technique pour libérergdunémoire que les
Gc traditionnels. Elle est concue comme une extensies & stop&copy ou
mark&sweed32][165]. Contrairement aux autres, notre €st capable de détecter
et libérer des portions de structures devenuefidaunais toujours référencées. La
méthode repose sur la propriété plzramétricité [134][156][2] dont jouit, par
exemple, le sysime de types polymorphes d’Hindley/Milner [106]. parangtrici-
té donne indirectement des informations sur ltdtiiles arguments des fonctions
polymorphes. Par exemple, la fonctiength : Lista — Int peut s’évaluer indépen-
damment des éléments de sa liste argument. Cedprigté n'est rien d'autre
gu’'une instance desheorems for freede Wadler [156]. Elle est valide pour toutes
les fonctions de ce type et permaain G de €cupérer les éléments de la liste.

La mise en ceuvre de cette idée nécessite d'attdelsesnnotations de type aux
adresses de retour et aux fermetures. texplore la pile (de données et de retour)
en utilisant les annotations de type et une praedunification. Ces techniques de
base sont présentées en section 3.2.1.

Nous avons suggéré que le @ouvait libérer les éléments d’'une liste argument
delength Qu'advient-il si cette liste est partagée par anfe fonction ayant be-
soin de la structure comgie ? Le probleme des structures pansgest traité en
section 3.2.2.

Clairement, le sysime de Hindley/Milner ne fut pas concu comme urayse
d'utilité et il perd de l'information qui pourrdtre exploi€e par le @G. La section
3.2.3 suggre deux extensions de l'algorithme de typage dfimférer des types
plus adaptés.e€. moins instanciés).

De nombreux programmes fonctionnels comportenfuess de mémoire qu’un
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Gc standard ne peut traiter. Nous montrons dansdtose3.2.4 comment notre
technique “colmate” plusieurs formes de fuites. rdpide compte-rendu d’egp-
mentations est présenté en section 3.2.5.

Pour simplifier la présentation, on suppose dispdas Gc de typestop&copy
et d'une mise en ceuvre manipulant une unique gdar{ées + retour) et des ferme-
tures en vecteur. Les mémes idées s’adapteratdauties choix d'implémentation.

3.2.1 Glaner plus de cellules

Nous commencons par présenter la méthode de bas@imdre en compte les
problémes de partage traités dans la section suivante.

Lidée

Les structures de doéas accessibles ont leurs racines dans la pil&cigion.
La pile est une suite de contextast{vation recordscomposés de variables locales
et d'une adresse de retour. Pour tracer les stegnéférencées, ledGarcourt la
pile du contexte le plus ancien au plus récenthaqoe adresse de retour est asso-
ciée une annotation de type représentant l'utdiéé données du contexte. Le G
parcourt et recopie les structures du contexteeation de leur type.

Plus précisément, une adresse de retour peutureomme une continuation de
la formeAx;. ...AXn.Ar. E. Lesx; représentent les variables locales dans la pildeet
résultat de I'appel de fonction correspondant tecadresse de retour. Un contexte
peut étre vu comme une fermetukey( ...AX,.Ar. E) X;...X,,. Pour chaque appel, le
type de la continuation est associé a I'adresseeteir. Par exemple, polength
(append[[1];[2]] [[3];[4]]) la continuation de I'appel &ppendestAr.length rqui a
le typeLista - Int.

Le Gc explore la pile en unifiant le type de la contitioia courante avec le type
du résultat du contexte suivant. Quand tea3racé le contexte

(AXq...AXq AL E)OL = o ON =0T 0) 3 X
il analyse le contexte suivant
AY1.. Ay AL E)1L = o ™M= T=Tyy, |y

en unifiant le typa de ce contexte avec le typgattendu par le contexte précédent.
Cette unification est nécessaire car les annotaont les types les plus généraux
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(instancés au minimum). L'unification durant led@eut étre vu comme une analy-
se dynamique d'utilité spécialisée a la pile cotean

Exemple 3-7Considérons le programme suivant et son évaluatioappel par va-
leur.

let rec append | |, = casel, in
nil : 1,
cons x xscons x@append xs,)
in length (append1[;[2]] [[3];[4]])
append : Listi - Lista - Lista length : Lista - Int

Si le Gc est appelé au début du premier appadrasla pile est de la forme :

[BL[4]] +——
2 ——
T ——a AXALCONS X r
[1]4— /4 o — Lista - Lista
— Arlength r
——1 " Lista - Int

Le contexte le plus ancien contient seulement ainesse de retour avec le type as-
socié List a- Int. Le Gc analyse l'adresse de retour suivante qui a le type
- Lista - Lista (I'unification avec le type attendu parlength rne le change pas).
L'argument ([1]) dans ce contexte a le typet peut étre libéré. Lecasse au der-
nier contexte dont I'adresse de retour a le typeLista - Lista. Le Gc libére la
premiére variable ([2]) et les éléments de la sdeoffoutes les sous-listes ([1],
[2],[3],[4]) sont libérées et la mémoire ne contiplus que deux cellulesonset un
nil. O

Formalisation

Nous formalisons maintenant lec@ans le cadre fonctionnel. Une pile de con-
texte est représentée comme une application d’sgjomes fonctionnelles closes :

(AXq.... AX AL E) Xqoo . X ((AY1-- - AYRALF) Y. Y (. ((AZy... A2,.G) Z4...2Z)..))

Les fonctions(Ax;. ...), (Ay;. ...) représentent les adresses de retour et la dernie-
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re fonction Az. ...) est celle qui a appele &. Les argumentX;, Y, Z représen-
tent les racines de la mémoire accessible.

Les objets manipulés par le programme (dans laopilka mémoire) sont décrits
par la grammaire suivante :

Su= V| S.S [nil |TS...5,

ou V représente les valeurs de base (entiers, boolégris,;.E, et nil des listes eft
S;...S, des fermetured €tant la fonction ou le code). Tout ce qui suite¥@ natu-
rellementa des types définis par I'utilisateur.

Les types de ces objets sont définis par la granemai

T =9 |8|T->7 |ListT ? =3 |Liste

ou v représente les variables de type ¢ds types de basing, Bool,...). » peutétre
vu comme les types imprimables et on suppose qiypéed’'un programme.€. de
la pile) appartient & On utilise les conventions suivantes :

a,B,x,0,e v b O3 .07 T Oe

La pile de I'Exemple 3-7 est représentée par I'egpion de typént

f1(fo [1] (> [2] [[31;[41D) avec f; = Arlengthr etf,= AxAr.cons xr

Wadler a montré dans [156] comment on pouvaitsdilia paramétricité pour
dériver des thé@mesa partir de types. Par exemple, le fait que lationd de type
Lista - Int n'ait pas besoin des éléments de la liste estdbisépar le thé@me as-
SOCE au typeList a - Int. Pour toute fonctioa de typer- 7,

f,,=f, o(map g
ou f, dénote l'instance diepour le typeT. Ces théorémes sont valides dans-&al-
cul polymorphique pur quelque soit la fonctarPour les langages de programma-
tion (intégrant un opérateur de point-fixe), leédfemes ne sont valides que pour
toute fonctiona stricte. Dans notre cas, on formalise la libératde données par la
fonction stricteAx.[0. Le théoréme associé au typst a - Intimplique entre autres
que

f=1fo(map(Ax.0)))
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ce qui formalise le fait que l&cupération des éléments de la liste est validm(a
pas d’'impact suf).

Soit stackune pile de type monomorphe le processus de récupération de mé-
moire se décrit comme¢, stack avec

(9cl)  9a(B) O

(9c2)  gelf X1 Xp)

f (9cy Xq) ... (9C X)) avec it »..» Ty» T

(9c3)  go(V) =V
(gcd)  gGis(E.F) = gCc E.gGi- F
(9c5)  gc(nil) = nil

Afin de poursuivre le processugc() a I'intérieur d’'une fermeture, le type cou-
rantt doit étre le type de la fermetureefle (gc2)). C'est exactement le méme im-
pératif que lors du passage d'un conteéxi&autre et cela implique une unification.
Dans la pratique, une annotation de type est a&sacthaque fonction apparaissant
dans une fermeture. Quand une fermeture est raeogt, prend I'annotation de
type associée a la fonctiag— ... » T,— Tpp—- ...~ Ty ; du nombre de variables
de la fermeture on deduit le type du résuitaf; - ... - T, qui est unifié avet.

Exemple 3-8Reprenons I'exemple précédent
stack= f,(f, [1] (f; [2] [[3]:[4]]))

avec f,=(Arlengthp: Lista-Int et f,=AxArconsxr. a- Lista- Lista

gGm stack=f; (9 (f2 [1] (f2 [2] [[3;[41]))) .2 Lista— Int (9c2)
= f(f2 Q[1]) (9Cisia(f2 [21 [[31:[4]]))  Hfza- Lista— Lista  (gc2)
= fu(f2 O (f2 (9G[2]) (9Cstal[31:[411))) (gcl), (ge2)
= fu(f2 O (f2 U (9[3D)-(9Cuistal[41D)))) (gcl).(gc4)
= (R O O[D0D) (gc1).(gc4),(gc5)

Le GC a récupéré tous les éléments de liste O
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Opérateurs de comparaison polymorphique

La fonctionmembersemble invalider I'approche : elle a le types List o - Bo-
ol mais a besoin deiiéments de la liste. Ce prébite provient des opérateurs de
comparaison polymorphigues qui demandent un traitenparticulier. Si, dans
'exemple, nous remplacions la fonctidnlength rpar

Ar.if membeihd r) (tl r) then 1 elseO

qui a le néme type list a- Int), le Gc (gc,) serait incorrect. Le polymorphisme
particulier demember(appeé parfois polymorphismad-hod ne peutétre dfini
dans leA-calcul polymorphique pur. La propriété de paraiitér n'est pas valide
pour ces opérateurs. Nous donnons aux opératewrsndgaraison polymorphique
le typeT —» T - Bool Le typeT est un type spécial qui indique que la structoma-
plete doitétre garée. L'unification de tout type (non fonctionnel)eav donneT.
Le type inféré poukr.if member(hd 1) (tl r) then 1 else0 est maintenark - Int et
la liste argument sera conserveée parde G

3.2.2 Structures de données partagées

Le probEme poé par les structures partagées peut s'illustretepsechéma suivant :

Lo o
% List (Listf)
L, Lista

Quand la prendire listel, est traée avec le typkist a, seule sa structure est copiée.
Le Gc trace ensuité, avec le typdist (List 3) qui indique qu'il faut copier la struc-
ture de la listeet des sous-listes. Quand le @rrive sur la liste partagée, il ne peut
supposer (comme undtop&copystandard) qu'elle a été copiée et doit la repar-
courir. Cette implémentation entingrait de multiples reparcours des structures. Le
probléme des structures paréas peut se résoudre avec deux traversées e@mspl
de la mémoire accessible.

Le premier parcours annote chaque cellule par sampteur de références. En
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fait, il remplace chaque cellule parésg(.e. dont le compteur de référence est au
moins 2) par un pointeur vers une liste (qu'on #ppeeliste d’attente) qui contient
la cellule, son compteur de référence et un typiigiement une variable de type
a). Dans le cas du schéma précédent, la cellulag@et) est remplacée par un
pointeur vers un élément de la liste d'atteste2(a)

Le second parcours réakne la mémoire selon les types. Chaque pointels de
pile et les structures non partagées sont suivisoptés comme précédemment.
Dans le cas d'une cellule partagée.(d’un pointeur vers la liste d'attente), le
compteur de référence est décrémenté, le typeldgdaest unifié avec le type cou-
rant et le parcours reprend sur une autre structiunification de type permet de
calculer I'utilité des structures partagées poupregramme complet. Dans notre
exempleL; est tracée jusqu’au nceud partagé qui pointe engeit €, 1, List a).

La liste L, est ensuite suivie jusqu’auéme nceud qui pointe ensuite vees @,
List(List a)).

Quand toutes les racines @té suivies autant que possible, ke @it tracer les
structures pointées partir de la liste d'attented. les structures partégs). En sup-
posant I'absence de cycle, il existe obligatoiremere cellule dont le compteur de
référence est nul. Son type a été instancié aurmamiet il représente I'utilité de la
structure pour le programme complet. Le @ce la structure pointée par la cellule
avec ce type, et ainsi de suite, jusgoé que la liste d’attente soit vide. Dans notre
exemple, les parties non paréag dd_; etL, sont copiées selon les typast a et
List (List a) respectivement. La liste d’attente contiarde momentg( O, List (List
a)) et la structure partég est copiée selon le typist (List a). Lorsqu’il existe des
cycles, le programme termine avec une liste d’&taon vide (aucun compteur de
référence n’est nul). Dans ce cas, les structunegéges de cette liste sont copiées
totalementi(e. selon le typd). D’autres solutions existent mais elles sont ph&
teuses.

3.2.3 Extensions

Dans de nombreux cas, le typage standard ne damiérgormation d'utilité la
plus précise. Nous envisageons deux extensionsouantt le type des construc-
teurs et les types définis.

Constructeurs

Le type decons(a - List a - List a) semble indiquer que ce constructeur a be-
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soin de la structure de son second argument. Capends arguments d’urons
n’'ont pasa étre Bcupéres si le contexte ne le demande pas.@eemxs.consl Xs
et Ax.cons X1;2] ont des types monomorphdssf Int- List IntandInt - List Inf)
alors que leur argument pourrait étre (partielletnegcupéré si la fonction englo-
bante ne demandait que la structure de la listdtads

Nous évitons ces approximations en équipant lesstgie contraintes. On donne,
par exemplea consle typea - [3- 0 avec I'ensemble de contraintekidt a»0,
[»0} ou la relation “»” se lit “est plus instarcue”. Les contraintes permettent de
retarder l'unification. Le type et I'ensemble dentraintes sont inférés indépendam-
ment pour chaque fonction représentant une addesesour.

Exemple 3-9Considérons la fonction

rec app k |, = casel, in
nil o
cons x xs: if x=0then app xs}
else cons Xapp xsj)

qui concatene deux listes en filtrant les zérosaderemiéere. Le nouveau type de
cette fonction edtist Int— 3 - d avec la contraintef®d}. Si, durant le &, la pile
est:

(rlength B (M, A,.app | 1) [0:1] [2:3])

alors, comme le contextar(ength 1) n'a besoin que de la structure du résultat, les
typesd etList a sont unifiés. Afin de satisfaire les contrainf@s,unifie aved.isty

et les éléments de la seconde liste peudeatécupérés. Le typage standardcape
(List Int List Int— List Int) aurait conduit le G a conserver comgtement les deux
listes. O

Types définis

Le type de la fonctiomd (List a - a) semble indiquer quid a besoin de la
structure de sa liste argument, alors qu’elle réadin de la prergre cellulecons
Cette impécision vient de I'expressionéme des types qui identifie sous un méme
nom de nombreuses variantesg(List a dénote a la fois une liste vide, une liste a
un élément, etc.).

Au lieu d'utiliser des types prédéfinis, nous imiés des types récursifs. Par
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exemple, nous n'idfrons plud.ist a mais(ut. nil + consa t). L'unification classi-
que est remplacée par l'unification d'arbres ratels [73] (les deux ont la méme
complexité). Cette extension est proche de [108} tobut est de faire I'inférence
sans les déclarations de types.

Exemple 3-10 Considérons la fonction suivante qui somme lemétés en position
paire dans la liste argument :

rec fl=-caselin

nil 0
COoNs X XS case xsin
nil 10

consyysy+fys

Le nouveau type inféré poftirest (t. nil + consa (nil + cons Int)) - Int et les élé-
ments en position impaire dans la liste peuvert Ecupérés. Le typage standard
(List Int - Int) aurait conduit le G & conserver comgtement les deux listes. [

Ces deux extensions sont facilitées par le faitlgueconsidére des programmes
typables. Le typage standard reste une approximatitide et offre une solution de
repli si l'inférence devient trop éteuse.

3.2.4 Application aux fuites de mémoire

De nombreux programmes fonctionnels consomment filigside némoire que
cea quoi on pourrait s'attendre. Ce phénoméne, agfpai de mémoire, appdta
lorsque des structures devenues inutiles sont uegljpoinées [74][121]. Un G
standard conserve ces objets et il est du ressgtayrammeur de débusquer et de
“colmater” (en restructurant son programme) cetefuiNous passons en revue ici
trois formes courantes de fuites de mémoire qui &mwilement traitées par notre
technique.

« Fonctions récursivedans la plupart des imghentations, un appel récursif em-
pile un nouveau contexte sur la pile sans touaH&mcien contexte qui sera uti-
lisé au retour de I'appel. Ceci crée une fuite d&mmire si la continuation
n'utilise pas tous les arguments du contexte. Ramele, le code généré pour
recfx|=..elsex + f(x-1) (I 1) ne devrait pas garder I'argumérdans la pile
durant I'appel récursif (la continuation n'a besqume dex). Une solution prise
par certaines implémentations est d’écraser dynanignt les arguments deve-
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nus inutiles dans la pile (technique ageddlackholing. En fait, le type de la
continuation fournit une information suffisante p@uwiter la fuite. Dans I'exem-
ple précédent, la continuatidm Al.Ar.x+r a le typelnt— a - Int- Int et la partie
inutile del sera récupérée si lec@st déclenché pendant un appel récarbif

* Mises a jour des fermetureldn probéme similaire se pose lors dévaluation
de fermetures dans les langages paresseux. Afi@aliser la mis& jour apes
son évaluation, un pointeur est conservé sur la ferreetia néme technique
d’écrasement est parfois utilisée pour prévenir dettae de fuites [83]. Ici, il
suffit de donne@ I'opérateur de misa jourupdtle typeU - 3 3; U étant un
type spécial associé avec le pointeur sur la farmreet.e & se contente de rem-
placer une structure de typkpar une fermeture vide. Cette fermeture sert uni-
quement réserver la place nécessaire pour la raigaur.

* N-uplets.Une autre classe de fuiteg® décrite par Hughes [74]. Le résultat de
fonctions paresseuses retournant des paires (suggléralement des n-uplets)
apparait souvent dans des expressions corfang ¢u snd 1. Hughes a montré
que certaines de ces fonctions comportaient déssfguelle que soit la mame
dont ellesétaient exprimées. Le type dist (resp.sng étant(a,p)-a (resp.
(a,B) - B), notre & récupérera le second (resp. premier) argumentaltie so-
lution, proposée par Wadler [154], est d’intégneiGe des egles de simplifica-
tions commdst(x,y)=x et sndx,y)=y.

Notons que ces défentes formes de fuites se traitent sans les &rteprésen-
tées en section 3.2.3. Contrairementbtackholing la méthode n’'implique aucun
surco(t lors de I'exécution normale du programmigien d’autres formes de fuites
(e.g.sur les listes) peuvestre traiées.

3.2.5 Implémentation

Cette technique est applicalilgout langage fortement et peut prendre en
compte différent schémas deGon implémentation souléve plusieurs questions :

» Les annotations de typedous avons vu en section 3.2.1 que tedBit disposer
d’'informations/types de bas nivead.les mises jour, la structure de la pile ou
des fermetures). Ceci implique, soit un compilajgapageant I'information de
type jusqu’au code machine (comme, par exemple}][115]), soit de refaire
une inBrence de type sur le code produit.
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» La consommation mémoirke Gc se @&clenchant en situation de pénurie, il est
important qu’il consomme peu de mémoire. La lisedtdnte, les substitutions
ou méme des types de grande taille, demandent detaoire. Une solution
pragmatique est de fixer des tailles limites. Es @@ débordement, on peut tou-
jours abandonner les annotations de types, legatidns, ou la liste d’attente et
recopier commtement certaines structures.

» L'efficacité La technique n'implique aucun suftdors de I'exécution normale
du programme. Par contre, il est clair que tedst plus colteux qu'undstan-
dard. La structure est parcourue deux fois et éeggsus implique des unifica-
tions. D’un autre coté, récupérer plus de mémaétg pimplifier les @ suivants
voire permettré certains programmes de terminer. L utilisatiopllas raisonna-
ble semble étre d'utiliser und&tandard la plupart du temps ; 'extension est uti
lisée lorsque I'occupation mémoire @xie un certain pourcentage.

Nous avons mis en ceuvre un prototype dans le catapil Tabac. Nous avons
choisi de refaire une inférence de type sur le dodetionnel et d’étendre undidle
style stop&copy Le prototype implémenté ne considére qu'un nogauangage
fonctionnel et n'integre pas les extensions deefgign 3.2.3. La Figure 3-11 ras-
semble les résultats obtenus sur quelques petitggnmes. On a mesuré la taille
mémoire minimale (avec&étendu ou non) pour que le programme termine norma
lement.

mirror gqueen fft compress
GC standard 468 Kb 564 Kb 57 Kb 1,280 Kb
Gc étendu 352 Kb 404 Kb 42 Kb 792 Kb
Gain 25% 28 % 26 % 38 %

Figure 3-11 Quelques résultats

Il existeégalement des programmesg.gsorf pour lesquels la technique ne ga-
gne pratiguement rien et, au contraire, d’autie®Ilte change I'ordre de grandeur
de la complexité mémoire. Le prototype (sans aucoynignisation) est en moyenne
3 a 4 fois plus lent gu'un Gstandard. Dans tous les cas, différentes vergmgs
sans extensions de typage ou traitant uniquemetdiroes formes de fuites) peu-
vent étre fournies selon le temps que I'on estaiém payer.
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3.2.6 Travaux connexes

La technique psentée estds proche de celle utilisée par les §ans étiquettes
(tag free garbage collectigfb][18][56][57]. Les langages typés n’ont pas hiaso
d’étiqueter leurs données pour s’exécuter (ils hjas a vérifier dynamiquement le
type des opérandes). Pourtant la plupart des ineiéations étiquettent les données
pour que le @G puisse distinguer un pointeur d'un entier. Unesidét de remplacer
les étiquettes dans la mémoire par des informatiertgpe dans le code. Lec@ar-
court la pile a I'aide de ces informations et, densas des langages polymorphes,
utilise l'unification. Il existe toutefois des casd le Gc ne peut reconstruire les types
et ou un étiquetage explicite est nécessaire [9][14objectif est de reconstruire
totalement les types pour parcourir la structunmméte. Notre but est opposé : |l
s’agit d’instancier au minimum les types afin decoaserver que les structures né-
cessaires.

Diverses analyses de programmes ont été proposéesigtecter statiquement
la durée de vie des objets alloués en mémoire§4h]En général, ces analyses sont
basées sur la notion d’accessibilité et ne peusdnipérer plus qu'un Gtradition-
nel. Le but est ici de compiler la gestion mémadRien n'em@cherait de concevoir
des analyses sophistiggs pour détecter des parties inutiles des stexmrcessi-
bles. Nous pensons que les extensions présent&estion 3.2.3 sont un bon com-
promis entre codt et précision.

La correction de notre approche a été justifiédagen assez abstraite et sans
prendre en compte le partage. Une approche forndeNeait considérer un vrai
code assembleur typé, une spécification ceteptlu @ et représenter la mémoire
et le partage. Plusieurs formalisations dans cé sipt depuis été proposées
[123][71].

3.3 Conclusion

L'analyse de globalisation et led@tendu exploitent uniqguement la syntaxe et le
typage des programmes. Comparée a des analysestiggras, ce style d'approche
a un moindre o, facilite I'expression de I'optimisation (commu@e transforma-
tion pour la globalisation et comme une fonctiomple GC) et offre un retour plus
exploitable (par I'utilisateur ou par un transfote).

Deux points nous semblent devétre souliges :
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La compilation de la strégie d'évaluation par transformation de programste e
une technique intéressante pour ameéliorer la poécet la généralité des analy-
ses. De nombreuses propriétés de programmes dépeatwidordre d'évalua-
tion. Compiler la stratégie en la rendant explicins la syntaxe permet de
séparer les probimes. En analysant ce type d’expression, la steatB§valua-
tion n'a plus a étre prise en compte. L'analysepass simple et est implicite-
ment définie pour tout type d'ordre d'évaluationqeéntiel. Ceci suppose
toutefois que la stratégie s’exprime simplemensdarcade de travail. Le langa-
ge/\g nous semble étre un meilleur cadre que les expressPsdont les argu-
ments d’ordre supérieur (les continuations) comifiax les analyses.

Les algorithmes d'inférence de type a la Hindleyfigr sont un outil intéressant
d’analyse. Baker montre comment utiliser une inféeede type a la Mpour dé-
duire des informations de partage [10]. Hall [68]Peost [129] font de méme
pour respectivement, optimiser la représentatics lates et détecter du code
mort. Dans ce chapitre, nous avons également mdiauéres utilisations du ty-
page. L'expérience montre que ce style d’algoritlasteefficace et conduit a des
analyses modulaires. Il faut toutefois se méfieladentation naturelle d’enrichir
le langage de type®.g. avec les notions d’intersection, de sous-typate) e
pour obtenir des analyses plus précises. Les #igoes deviennent rapidement
beaucoup moins naturels et impliquent le plus soulerésolution d’ensembles
de contraintes complexes. On peut alors s’interrsgeles avantages par rapport
aux analyses par itération de point fixe.

Pour conclure sur une note plus générale, on ajierite que des optimisa-

tions puissantes et automatiques ne sont pas sagerd Si 'impact de ces optimi-
sations est fort (comme, par exemple, la mise a ¢ouplace des tableaux ou la
suppression de fuites de mémoire) il est importprg le programmeur puisse en
garder le confile. En effet, un changement de code apparemmergumpeut em-
pécher une optimisation importante et rendre le aotepent du programme inac-
ceptable. Avec le recul, il semble préférable geraines propriétés soit assurées
par le programmeur plét que @étectées par analyse.q. utiliser les monades pour
garantir les mises a jour en place). Ces appraobagent étre qualifiées de discipli-
nes de programmation ; c’est la néaé de la partie suivante.
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Les premiers travaux sur [a compilation par transformation de programme datent de ma période de thése
(1986-1988). La réduction de graphe était alors la technique d [a mode pour [a mise en @uvre des [angages
fonctionnels. L algorithme d'abstraction utilisé dans cette approche pouvait étre vue comme une compila-
tion de la B-réduction par transformation de programme. D 'un autre coté, la réduction du graphe restait
interprétative. L'idée de compiler également [a recherche de redex par transformation est venue naturelle-
ment. Plusieurs versions de cette transformation ont finalement conduit d [a néme redécouverte de la
transformation C2S. L objectif de décrire le processus de compilation jusqu’au code machine s’est alors im-
posé. Les combinateurs classiques (des transformateurs de graphe) ont été remplacés par des combinateurs
qui pouvaient étre vus comme de ['assembleur (des transformateurs de pile). En ajoutant quelques étapes
supplémentaires, nous avons obtenu un compilateur complet exprimé comme une composition de transfor-

mations de programme. Les preuves de correction étaient assez simples et on pouvait exprimer et justifier

de nombreuses optimisations ([166][167][171][184).

J’ai ensuite (1989-1990) effectué un séjour post-doctoral dans ["équipe de David Schmidt. Quelques années
auparavant, celui-ci avait proposé des critéres syntaxiques afin d’assurer la globalisation de [état dans les
descriptions dénotationnelles. L ’approche était séduisante mais manquait de précision pour ['utilisation
qui m’intéressait alors : ['allocation de registres. L ’étude de ces critéres et ma familiarité avec les expres-

sions en CPS ont donné ['analyse décrite en section 3.1.

De retour d Rennes (1991), j'ai concrétisé tous ces travaux dans un compilateur (Tasac pour Transforma-
tion BAsed Compiler 1/ prenait en entrée un langage fonctionnel intermédiaire (Fric) utilisé par plu-
sieurs implémentations de langages fonctionnels. Tasac pouvait compiler des langages fonctionnels
d’ordre supérieur, stricts ou paresseux, typés ou non typés. Lorsqu'il s’est agit d'implémenter le glaneur de
cellules, j'ai étudié les GC sans étiquettes. Le rapprochement avec le bel article de Wadler (theorems for
freel) s'est fait et a donné le travail décrit en section 3.2. Au méme moment, je me demandais s'il était pos-
sible d'utiliser [a conversion CPS pour compiler [a réduction forte. Cet exercice, inspiré plus par la curiosité

qu’autre chose, est décrit en section 2.8.

L article de Torcas (1991) sur la compilation par transformation de programme [167] se concluait par ces
phrases : Another promise of our approach could be the exgwaswithin the same framework, of va-
rious implementation techniques. This would prowvadeetter understanding of the relations between
implementations, which is very difficult to assessgeneral.ce fut le sujet de thése proposé @ Rémi
Douence [43)]. Le point le plus délicat fut de mettre au point un cadre formel taillé sur mesure pour la des-
cription de mises en @uvre. Le gros du travail fut ensuite ["étude systématique des multiples implémenta-
tions de langages fonctionnels. Ces recherches, qui ont eu lieu dans les années 1994-1996, forment

[essentiel du chapitre 2.



Partie 1l

Langages dédiés
et

disciplines de programmation






ciarrres  1YPES graphe

Les sysémes de types usuels ne ggantent que groggsement les structures de
donrées manipulées par les programmes impératifselfemt, par exemple, aucune
distinction entre une liste doublement Ttiéee et un arbre binaire. Le partage, inhé-
rent dans les structures a pointeurs, n'est pagmgpans le type. De ce fait, les
systmes de types laissedthapper un bon nombre d’erreurs lors des maniposat
explicites de pointeurs.

Nous proposons ici une solution a ce péote sous la forme d’une nouvelle no-
tion de type les types grapheet d’une discipline de programmation aséec{es
transformateurs Un type graphe est défini comme une grammairgradphe et les
structures de données impératives sont définiesreodes instances de types gra-
phe. Les structures sont manipulées exclusivemamtgs réécritures de graphes :
les transformateurs. Les points forts de cetteatm sont :

» |'expressivité Les types graphe permettent dédfier de nombreuses structures
de données avec des relations de partage compldres. donnons plusieurs
exemples de structures de données classiquest@nsed. Les transformateurs
permettent également plus de flexibilité et d’esgieité qu’une approche basée
sur des types abstraits de données avec une amildictée d'opérateurs.

« la vérification statique de typen \erifie que chaque transformateur respecte
l'invariant spécifié par le type graphe correspand&’esta dire que tout trans-
formateur appliqué a une structure de t¥fpaoit produire une structure de type
T. Cette vérification, qui fut la motivation premééde ce travail, est décrite en
section 4.2.

» |efficacité. L'intérét majeur des pointeurs est d’exprimer des dlguogas perfor-
mants. Nous montrons en section 4.3 comment lesstgpaphe et les transfor-
mateurs s'inkgrent dans un langage avec manipulation expldgtepointeurs
sans suraat. Nous avons choisi ici le langage C mais d’autt@oix seraient pos-
sibles.
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La déclaration de types graphe et I'utilisation de sfarmateurs définissent une
discipline de programmation dont le bénéfice espr@wenir certaines erreurs cou-
rantes de programmation. Ceci astapprocher de la discipline de programmation
imposée par des systémes de types alalMns notre cas, l'utilisation exclusive de
types graphe n’'est pas imposée. Le programmeur tpajgurs utiliser explicite-
ment des pointeurs pour décrire certaines strustleedonnée(g.les structures
non réguliéres). Aucune vérification statigue nedaite sur la manipulation de ces
structures.

4.1 Types graphe et transformateurs

4.1.1 Graphes et multi-ensembles

Un (hyper-)graphe est défini comme un multi-ensendel n-upletf &, ... a,0u
R est une relation n-aire et lasreprésentent des adresses. Par exemple, ladiste d
blement chainée de 3 éléments avec un pointele puemier élément

pred next

est définie comme le multi-ensemble:

A ={pa, preda, a,, nexta, a,, preda,a,,nexta,a, preda,a,, nexta,a}

Types graphe = grammaire de graphe

Un type graphe est une grammaire algébrigoatéext-fre¢ générant de tels gra-
phes [35][133]. Par exemple, le type graphe comedant aux listes doublement
chainées peut s’écrire :

Doubly = px, predxx L x
L x = nextxy, predyx Ly
L x = nextxx

Doubly etL sont les non terminauxQoubly est appelé éxiomede la grammaire.
La secondeégle indique gu’une liste x est compaSe de deux pointeuradxt et



Approches langages pour la conception et la misesamre de programmes 67

pred) entrex et une nouvelle adresse {frhae)y suivie d’'une listd y. Il est simple
de vérifier que le multi-ensembleprécédent peut étre engendré Paubly,

Nous définissons I'appartenance d’'un graphe a vaemaire en considérant le
systéme de réécriture dérivé d’'une lecture de el@igauche des régles de la gram-
maire. Par exemple, le systéme de réécriture asa@oublyest :

p X, predx x, L X — Doubly Doubly
nextxy, predy x, Ly, X — boubly Lx X yOOX
nextx x, X — Doubly Lx X

La variableX représente le reste du multi-ensemble (le contdxta réduction).
Les regles de réécriture sont globales (le termelgareprésente tout le multi-en-
semble). La conditiog O X vient du fait que la variabldans la seconde régle de
la grammaire est fraiche.

Définition 4-1 Soit T un type graphe d’axiome O et, le systéme de réécriture as-
socié, un graphe (multi-ensemble) G est de tym@ G s, {O}.

Il est facile de e@rifier queA = poubly{ Doubly}. Par contre, le graphe :

N ={pa, preda, a,, nexta, a,, preda,a,, nexta, a,, preda, a,, nexta, a, },

obtenu en fusionnant les ncewd®ta, dansA, n'est pas de typBoubly. En appli-
quant la troigme regle de réécriture, on obtient

{pa, preda, a,, nexta, a,, preda, a,, nexta, a,, preda, a,, L a;}

La seconde régle de poubly Ne s’applique pas car la variable instanciafiti a,)
appardt dans le reste du multi-ensembile.

La Figure 4-2 rassemble quelques exemples de tyaghe spécifiant des structu-
res impératives classiques. Lsldp listssont utilisées la place des arbré&sguili-
brés pour des insertions et destructions plusaafis [130]. Les arbres rouge-noirs
sont des arbres de recherche binaires dont les $ient, soit “noirs”, soit “rouges”
[141]. Une propriété des arbres rouge-noirs estuun chemin de la racigeune
feuille ne comporte deux liens rouges cangifs. Cette propriété est exprimée dans
le type graphe. Les arbresiks (left-child-right-siblingtreeg sont utilisés pour mo-
déliser des arbres avec un nombre de fils non b@4ié Chaque nceud a un poin-
teur parentgareny, un pointeur vers son fils le plasgaucheléftc) et un pointeur
vers son fiére droit fights).
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Simple lists:

List = Lz
Ly = nextzy, Ly © © © © © © @)
Lz = nextzz
Lists with connections to the last element:
Listlast = Lz z
Lzz = nextzy,lastzz, Lyz © © ©
Lzxz = nextzz, last z z, next z z

Skip lists of level 2:

Binary trees with linked leaves:

Binlink = Lzyz

Lxyz = leftzu, Luyv, Rzvz
Lryz = leftzy, Rzxyz

Rxzyz = rightzu,nextyv, Luvz
Rzxzyz = rightzz, nextyz

Skip = S=zz ( Y \V
Szy = nextzxz, Szy © © © © %
Szy = nextwxz,skipyz, Szz
Szy = nextrz,skipyz

©
Binary trees: ©/ \@)
Bintree = Bz %)/ \
Bz = leftzy, right z2, By, Bz ©
Bug = leafzz @3/ \Q@

©

Red-black trees:

Redblack = Lz

Lz = leaf v =

Lz = leftbzxy, Rz, Ly

Lg = leftrzy, Ra, By

Rz = rightbzy, Ly

Rz = rightrzy, By

Bz = leftbzy, rightbxz, Ly, Lz

Left-child, right-sibling trees:

Lers = Nzxx

Nzy = leftczz parentzy, Nzz, Lz y
Nzy = leftcrx, parentzy, Lzy

Lrxry = rightsxz, Nzy, Lzy

Lry = rightszz

Figure 4-2 Exemples de types graphe
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Les grammaires s’expliquent souvent facilement @mndnt l'intuition de cha-
que non-terminal. Par exemple, dans la gramnizirg N X ydénote un arbre¢rs
dont la racine estet le pareny. L x y dénote une liste d’arbreksdont le parent
commun esy ; le premier arbre d’une listex y a comme racing.

4.1.2 Transformateurs et réécritures de graphe

Un transformateuC O A est une égle de éécriture de graphe qui remplace
(dans le multi-ensemble) une instanciatiorCdga conditiorn) par une instanciation
de A (I'action). Comme pour leségles de grammaire, les variables apparaissant
uniguement dans le membre droéndtent des adressesiftzes. Par exemple, le
transformateur

P,: pa nextab, predball pa, nextaa, preda a, nexta b, predb &
insere unélément entre le ler eé@eélément d’'une list®oubly. La variable fra
chea’ dénote une nouvelle adresse (une allocation mémaiegyansformateur
P,: nextab, predba nextbc, predcb O nextac, predca

enléeve unélément d’'une list®oubly

4.2 Vérification de type

La vérification de type revierd une preuve d’invariance : si un gragbe le
type grapheT et siG peut se réécrire e@' par le transformateuP, alorsG' doit
aussiétre de typd. Formellement, soif un type d’axiomé etC O A un transfor-
mateur de graphes de typel faut montrer :

X+(©C) {0} O X+ (A ~,{C}

(X + (o C)) dénote un multi-ensemble de type T dans lequebseérune instan-
ce (© C) de la conditiorC ; (X + (o A)) dénote le r@me multi-ensemble ags appli-
cation de la régl€ O A. On trouvera une description détaillée d’'un altyone de
vérification dans [168]. Nous nous contentons &donner I'intuition.

Considérons la vérification du transformat@yrci-dessus. La premiére étape est
de trouver I'ensemble de tous les contextgmssibles tel quX+ (0 C) =, {O}.
PourP, les contextes possibles sont représentés pard’ddréduction suivant :
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p a nextab, predba
L Lb
palLa
| predaa
Doubly

La racine de l'arbre est la partie gauche du tansiteur C = p a, next ab,
predb a) a \érifier. La seule facon de rédui@par - boubly €st d’avoirL b dans le
contexte. On représente cette réduction par uétaygeté par le contexte allant vers
le terme réduit, icC’ = pa, L a. La seule possibilité pour rédui@ par - poubly €St
d’avoir pred a adans le contexte. Le résultat de cette réductidiiaxiome Dou-
bly). La représentation de tous les contextes de tiédu@ossibles est donc
{L b, preda a}. En d’autres termes, si le graphe auquel s’apilg transformateur
est de typ®oublyalors il est de la forme

{L b, predaa +{pa, nextab, predb a}
L'ensemble { b, preda a} représente tous Ies tels que
X+ (0 C) % boubly{Doubly}

La seconde étape consistegrifier queX+ (0 A) =, {O} pour tout contexteX
trouvé. Pour notre exemple, il faut juste vérifiee

pa, nextaa, preda a, nexta b, predba+ {Lb, predaa} = g, Doubly

ce qui est direct. Notons que cette étape échdisereous avions oublié un pointeur
(e.g.next & b) ou interverti des adresses dans l'action.

Cet exemple est particulierement simple. En généesisemble des contextes
possibles se représente par une grammaire de grapbanellement, I'ensemble
des contextes est le langage quotlg@)/C = {X | X+C =, { O}} et la vérification
revienta montrer qué&(O)/C O L(O)/A. Les grammaires de grapheéigiques sont
tres expressives et le probleme de I'inclusionashghge y est malheureusement in-
décidable. L'algorithme de vérification n’est dquaes complet. L'arbre de réduction
exact peutre infini et des approximations sOres doiverd &ites. Méme si nous
pensons qu’en pratique notre algorithme est capblérifier la plupart des trans-
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formateurs, ceésultat théorique est déplaisant. Il est néannoassible de définir
une sous-classe des grammaires de graphe et uselasge des transformateurs
pour lesquelles il existe un algorithme de vértiima complet. Sommairement, le
systme de réécriture sous-jacent déiite confluent et 'ensemble des contextes
possibles du transformateur doit se ésgnter comme une collection finie de multi-
ensembles. Ces restrictions ne sont pas toujocitega satisfaire. Elles fournissent
toutefois un guide au programmeur poéexprimer son programme lorsqu’un
transformateur supposé correct est rejete.

4.3 Intégration dans C

Nous pesentons maintenand&PE-C, une extension de C qui égre la notion de
type graphe et de transformateur. La conceptioBHdee-C a été guidée par les im-
pératifs suivants :

* les extensions doivent s’intégrer naturellememisda,
* l'implémentation doi€tre efficace,
« l'algorithme de ¢rification de la section précédente doit s’apm@iqu

Nous présentonsHaPE-C a travers un exemple : le programme Josephus. Ce
programme, tié de [141], construit une liste circulaire mentiers ; puis il parcourt
la liste en passamt-1 éléments et détruisant le suivant, et ainsiuie gusqua ce
gu'il ne reste plus qu'un seélément (qui pointe vers lui-éme). La Figure 4-3
donne le programme Josephus enr-C et sa traduction en C.

4.3.3 Déclaration et représentation des types gragh

Le programme Josephuédlare un type graphe r spécifiant les listes circulai-
res avec un pointept . La déclaration d’'un type graphe (app&i@pg est similai-
re aux grammaires algébriques de la section 4.1.

shape int cir { pt x, L x Xx;
Lxy=Lxz L zy,
L Xy = next xvy; b

Les variables de la grammaire sont interprétéemoe des adresses. Elles pos-
sedent une valeur dont le type détte déclaré (icii nt ). Les valeurs peuverdtre
tesees et modifiées dans le programme mais ne petaiemtréférencé des adres-
ses. Elles n'ont aucun impact sur Exification de type.
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/* Integer circular list */
shape int cir { pt x, L Xx X struct ad {int val ; struct ad *next;};
Lxy=Lxz Lzy; struct cir {struct ad *pt ;};
L xy =next xvy; }s
mai n() mai n()
{struct cir s; struct ad * x, *y, *z;
int i, n,m int i, n, m
/*initializationtoaoneelenment circular list*/ x = (struct ad *) malloc(sizeof (struct ad)),
cir s = [| =>pt x; next x x; $x=1; |]; s.pt = x, x->next = x, x->val = 1;
scanf ("%%", &n, &m; scanf ("%%", &n, &m;
/* Building the circular list 1-> ..->n->1 */ for (i =n; i >1; i--)
for (i =n; i >1; i--) if (x =s.pt, y = x->next, 1)
s:[| pt x; next x y; => { z = (struct ad *) nall oc(sizeof (struct ad)),
pt x; next x z; next zy; $z=i; |]; s.pt = x, x->next = z, z->next =y,
z->val =i;}
/* Printing and deleting the mth el ement
until only one is left */
Wﬂi{|9(53[| pt x; next x y; x !=y; =>]]) while (x = s.pt, y = x->next, x I=y)
{
for (i =1, i <ml ++) for (i =1; i <ml; ++)
s:[| pt x; next xy; => if (x =s.pt, y = x->next, 1)
pt y; next x y; |]; {s.pt =y, x->next =vy; }
s:[| pt x; next x y; next y z; => if (x =s.pt, y = x->next, z = y->next, 1)
pt z; next x z; printf("o%d ", 3y); |]; {s.pt = z, x->next = z,
printf("% ",y->val),free(y);}
/* Printing the last el ement */ }
s:[| pt x=>pt x; printf("%\n",$x); |]; if (x =s.pt, 1)
{s.pt = x, printf("%\n", x->val);}
} deal l ocate(s,Cir);
}
(@) en &APEC (b) apes traduction en C (sans optimisations)

Figure 4-3 Le programme Josephus

Intuitivement, les relations unaires (i) correspondent aux racines de la struc-
ture et les relations binaires (r@xt ) rep@sentent des champs de type pointeur. Le
typeci r peut étre traduit en C par :

struct ad {int val ; struct ad *next;};
struct cir {struct ad *pt;};

Une adresse est représentée par une structuster Gt  ad) avec un champ va-
leur (val ) et autant de champs (de type pointeur gersict ad) que le type gra-
phe a de relations binaires (ici juste un). Le beajui-méme est représenté par une
structure (appelétructure racing ayant autant de champs (de tgpe uct ad *)
gue le type graphe a de relations unaires (iciainteurpt ). Par la suite, IR est
une relation binaire, nous dirons guéesp.y) est lasource(resp.destination dans
Rxy.

SHAPE-C utilise uniguement un sous-ensemble des typssherqui correspond
aux structures de données pointées des langagésaitifip Ce sous-ensemble est
défini par les propriétés suivantes :
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(S1) Les relations sont soit unaires, soit binaires.

(s2) Chaque relation unaire porte sur une unique agldsgraphe.

(S3) Les relations binaires sont des fonctions.

(S4) Le graphe complet peut étre parcouru en partantatgnes (relations unaires).
(s5)Une adresse est une source pour toutes les reddiinaires.

Les quatre premdres conditions correspondent directement aux @@ des
structures impératives. La de¢né conditionss) permet décarter le prol@me des
pointeurs non initialiés. Cette condition, combinée ayeg), assure que les racines
et les pointeurs dans le graphe sont toujours eslides pointeurs nuls seront repré-
sentés par des éléments qui pointent vers eémas ; une technique courante en
programmation & Excepé (S1) qui est purement syntaxique, les autres conditions
sont vérifiées par une analyse simple (de typeditotionnée) de la grammaire.

4.3.4 Transformateurs

La réaction, notég| C => A |], est I'opération de base sur les graphes et cor-
responda un transformateur. Deux versiongaiplisées d’'une réaction sont égale-
ment fournies : legitialiseurs[ | => A |] dépourvus de condition et lessteurs
[| C =>]] dépourvus d’'action.

Le programme Josephus déclare une variable lscdéetypeci r et l'initialise a
une liste circulaire a uélément :

cir s =[] =>pt x; next x x; $x =1; |];
La valeur de I'adresse est noté&x et est initialisé& 1. En gnéral, les actions
d’une réaction peuvent comporter des expressicadbi@aires sur les valeurs.
La bouclef or construit une liste circulairggn éléments I'aide de laéaction
s:[| pt x; next x y; => pt x; next x z; next zvy; $z=i; |];

La condition sélectionne I'adresseointée papt et I'adresse suivante L'ac-
tion ingre une nouvelle adresgeet initialise sa valeua i . Linterprétation des
réactions comme des transformateurs est directselle différence réside dans une

* Evidemment, cette technique de reg@ntation n'empéche pas les erreurs. Par exeople,
parcours sans test de fin, qui s’arréte par unepian avec des pointeurs nuls, boucle avec
des éléments pointant sur eux-mémes.
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nouvelle convention sur les noms de variables. Damg®ntexte de la programma-
tion, il nous a semBljudicieux de considérer que deux noms de vasatiféérents
pouvaient dénoter la méme adresse. Par exempiéadtion précédente dénote en
fait deux transformateurs :

ptx,nextxyld ... et ptx,nextxxOd

L'utilisateur peut expliciter la différence ou l'alifé de deux adresses a l'aide
d’'expressions de la forme == y oux ! = y. Par exemple, la bouckhi | e décrit
le retrait dumeme élément jusqgé’ce qu'’il n’en reste qu’un. La condition est dtri
par le testeur :

s:[| pt x; next xvy; x !l=y; =>]|]
qui est fausse si pointe vers lui-méme.

La traduction en C des réactions nécessite tobiotthde déclarer des variables
afin de représenter les adresses manipulées pagdesons. Pour notre exemple,
trois variables sont nécessaires :

struct ad *x, *y, *z

Les conditions sont traduites en expressions books avec effets de bord,

comme
X =s.pt, y = x->next, x =y

pour le test de la boucléhi | e. Les variables C dénotant les adresses sontliinitia
sées avant d’'effectuer les éventuelles comparaiSiraaicun test n’est présent dans
la condition, l'initialisation des adresses esvmudel (i.e. “vrai” en C).

La traduction d’'une action est faite d’affectatidladresses et d’expressions C
ou les valeursz sont remplacées par le chamgl de I'adresse pointée par Par
exemple, la traduction de l'initialiseur deest :

z = (struct ad *) malloc(sizeof (struct ad));
s.pt = x, x->next =z, z->next =y, z->val =i;

Cette implémentation efficace (&grquelques optimisations locales simples) des
réactions ne serait pas possible avec la défingiéérale des transformateursaS
PE-C impose les restrictions suivantes sur les tmansiteurs :

(R1) Deux variables peuvent dénoter lé@mme adresse.
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(R2) Dans une condition, une variable apfieaa plus une fois en tant que destina-
tion d’'une relation.

(R3) Toute relatiorfi x y dans une condition est précédée par une rel§tiorou
Pj X.

Les deux prengires restrictions évitent de générer des testsexanple, sans
(R1) et (R2), la traduction de la conditiomextx y, nexty y devrait inclure les tests
x!'=y et y==y->next. Dans ®APE-C, le programmeur doit indiquer
explicitement :

next x y; next y z; x!=y; y==z;

La derniére restrictio(R3) permet de traduire une relatibryeny = x->f car
elle garantit que a été initialisé. De plus, les conditiqsg) et(Ss5)sur les types gra-
phe assurent que les déréférences faites darallection sont valides.

4.3.5 Gestion mémoire

Nous avons traduit laétlaration d'instances de type graphe comme ddardéc
tions de variables locales. En sortie de bloc,wables sont désallouées par la
fonctiondeal | ocat e. Cette fonction parcourt et Boe la structure en partant de
ses racines. La conditi@qa4) assure qu’un parcours complet est possible.

Un avantage de HAPE-C est de rendre transparente la gestion mémoise de
adresses d'une instance de type graphe. Lallatass faite implicitement quand
de nouvelles adresses apparaissent dans une @ttiame dans la premiére boucle
f or de Josephus). De plus, une adresse qui dippgarame une source dans une re-
lation binaire de la condition et qui n’apparais jpians I'action peudtre désallouée.
En effet, les conditiongs2) et (S5) assurent que cette adresse n'adpglas dans
aucune relation. Ce seul critére syntaxique e$isant pour compiler totalement la
gestion mémoire des graphes. Dans Josephus, estdligstré pay dans la secon-
de réaction de la boucl#i | e. La traduction explicite sa désallocation.

4.3.6 Interactions avec C

L'intégration des types graphe dans C est relatergnmtime. Par exemple, les
valeurs des adresses d’une shape pe@entle tout type C, les expressions C peu-
vent apparidre dans les réactions, le typgointeur sur shageest permis, etc. Les
adresses deshapese doivent pas pouvodtre référencées par d’autigsapesou
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via des pointeurs C standards. Par construction,dessses apparaissent unique-
ment comme des variables dans les relations ou ldansomparaisons dedac-
tions. Seule une réaction peut les maodifier. lhr'este pas moins qu’une utilisation
indisciplinée de I'arithmétique de pointeurs ou desrcions (commé i nt *) in-
texp permettent d’enfreindre cette propriété. De tefimtiques sont risquées et for-
tement déconseillées HBPE-C ne garantit rien dans ces cas.

Nous avons choisi de représenter une instancepdegiaphe par une structure
de racines. Nous devons assurer une représentatigune du graphe et interdire la
copie de ces structures. La restriction correspotedaeut se formuler comme suit ;

(C1) Le typeshape est soumis aux mémes restrictions que le typection retour-
nant...” en C.

En particulier, les shapes ne peuvent étre aff¢stad par les initialisateurs), ne
peuvent étre passes en pagams ou rendus e@sultat. Par contre, le programmeur
peut utiliser des pointeurs sshape pour les passer ou les rendre en résultat de
fonctions.

Il est aussi essentiel d'assurer que les réactons des opérations atomiques.
Une seconde restriction est nécessaire :

(C2) Les réactions imbriquées sur le méme graphe atartites.

Une solution simple pour assurer cette restricéisind’interdire que les réactions
contiennent des appeigdes fonctions qui peuvent ellegme inclure des réactions.

4.3.7 Vérification de type

Avant la traduction en C, orévifie que les réactions préservent le type graphe.
Les valeurs et expressions n'ont aucun impactatiorime du graphe. Les condi-
tions et actions sont réduites aux relations etcaumtraintes.

Pour une initialisatiom i = [| => A |], il suffit de vérifier que I'actiorA
peut se réécrire dans I'axiomie c'esta dire A =, {O}.

En raison de nos conventions de nommage, une aéasditraduit en un ensem-
ble de transformateurs correspondant a chaquehildésd’(in)égalité entre varia-
bles (en accord avec les contraintesy, x! =y de la condition). La vérification
d’une réaction revient a appliquer lI'algorithmelaeection 4.2 sur chaque transfor-
mateur de cet ensemble.



Approches langages pour la conception et la misesamre de programmes 77

4.4 Travaux connexes

De nombreux travaux se son&pccupé des propriétés de forme des structures
de données. La plupart sont basés sur des anagsEsgramme comme des analy-
ses d'alias ou de forme. Ces analyses utilisefdrdifites représentations abstraites
de la mémoire (graphdslimités, grammaires d'arbres, relations “pointesie
etc.) [26][42][176][54][82][94][136]. Ces approchespompktement automatiques,
ont énormément de difficultés a inférer la formégise de structures de données ré-
cursives.

D’autres travaux proposent des extensions lingyuss et une discipline de pro-
grammation associée. Le programmeur doit, par eberapécifier la forme de ses
structures et les modifier de facon cdide. L'avantage de ces approches langages
est de permettre la vérification de propriétésateé précises.

La proposition la plus proche de la notre est stm#e celle de Klarlund et
Schwartzbach autour dgsaph typeg489]. Ungraph typeest défini comme un type
récursif usuel (un arbre) complété de pointeursliaines pour exprimer le partage
entre sous-termes. Ces pointeurs sont spécifiédgzaexpressions de routage [89]
ou des formules logiques [90]. Quand la structlisebfe) est modifiée, les expres-
sions de routage sont réévaluées et les pointexilaires sont automatiquement
mis a jour. Cette approche a deux inconvénients :

« Une opération basique sur un graphe peut impliqueparcours de toute la
structure pour remettre a jour les pointeurs aaixéds. Ce colt (potentiellement
de complexité linéaire) est caché au programmeagi €st d’autant plus facheux
que l'utilisation de pointeurs va souvent de pagale besoin de contrdler I'effi-
cacité.

» La définition des types est assez peu natureesgécification de la destination
des pointeurs auxiliaires est souvent assez compl@& plus, les pointeurs de
I'arbre recouvrant et les pointeurs auxiliairestsgmécifiés par des techniques
différentes. Il n'est pas satisfaisant de devostidguer un pointeur particulier
dans une liste circulaire que ce soit du pointuke spécification ou implémenta-
tion.

D’autres approches, intermédiaires entre analyshseiplines de programma-
tion, sont basées sur des fragments de logiqudarigage de programmation est
simplement équipé d’annotations permettant de gdes propriétés de forme des
structures de données. Ces annotations permettgarbgrammeur de spécifier des
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pré et post-conditions ou des invariants de boucl@DA& [68] associe des direc-
tions forward, backwarg aux pointeurs qui permettent de distinguer diffées
structures de données et d’optimiser le progran@ee.annotations ne sont pas vé-
rifiees. Les logiques utilisées par Jensteial. [78] et Benediket al.[14] sont ex-
pressives et décidables. Malheureusement, I'alyogetde décision de [78] est de
complexité non élémentaire et [14] se contente detrar la décidabilité sans pro-
poser d'algorithme réaliste.

4.5 Conclusion

De nombreux algorithmes utilisent des structuredalmées complexes qui sont
invariantes lors de I'exécution [34][141]. Assuces invariants est unadhe sujette
aux erreurs. Les types graphe permettent de détride satisfaire ces invariants de
facon relativement naturelle. Le formalisme desmgraires de graphe algébriques
est tes expressif @me si la spécification de structures comme ldkegrou les ar-
bres équilibrés reste hors de portée.

Nous avons développé un prototype pour expérimdatgmrogrammation en
SHAPE-C. Les programmes C obtenus sont efficacegsapaduction et quelques op-
timisations locales standards. La compké&xie I'algorithme de vérification est ex-
ponentielle mais en fonction de la taille de langmzaire et des transformateurs. En
pratique, les structures de données se décrivecinaiement et I'algorithme est
réaliste. Lors de nos expérimentations nous avotéume certaine lourdeur de pro-
grammation résultant de l'utilisation exclusive @&actions. Le langage manque
d’opérateurs de coriile plus sophistigés €.g.case). Les structures devraient éga-
lement pouvoir se parcourir (mais pas se modifierdes pointeurs classiques. Ces
extensions sont simples et ne demandent pas ddienddilgorithme de vérifica-
tion.

Enfin, notons que dansi8PE-C, les graphes sont manipulés et vérifiés de facon
totalement indépendante. Il serait utile de pouwwmmbiner plusieurs graphes
(éventuellement de types différents). Cette extansst plus profonde et constitue
une piste de recherclaepart engre.



carrres  Langage dedié au paralléelisme
massif

Un bon moeéle de programmation paralléle déire portable et avoir un @b
prédictible. Les langages de programmation comme&wogont portables mais les
estimations de dd sont le plus souvents approxirées. Une analyse de(tqré-
cise est particulirement importante dans ce contexte puisque srfanmance est
le but premier du pardlisme massif, son impact sur la complexité degnammes
est au plus une division par une constante. Ureatdrgrandeur de la complexité ou
une complexité maximale ne sont pas des mesuréagees pour guider une im-
plémentation parale.

L'approche que nous Pnons est basée sur un langage dédié qui, en elis d
portabilité, garantit une analyse dditprécise, symbolique et automatique. Notre
langage est de type fonctionnel, pur, strict, dépoule récursion et de condition-
nelle générales. En contrepartie, le langage dst diane collection de fonctions
d’ordre supérieur appelées indifferemmesthémas de programmesatrons ou
squelette$33][39]. Les restrictions syntaxiques du langagposent une discipline
de programmation assurant des performancédigiibles sur la machine pagié
cible. Comme au chapitre 2, le processus de cotiguilast décrit comme une suite
de transformations de programme. Chaque étaperdpiledion transforme un lan-
gage a patrons dans un autre, plus explicitemeatipie. La chtne de compilation
produit des programmes fonctionnels de typRis(Single Program Multiple Dafa
qui se traduisent directement en code palell

Les contributions de ce travail sont a la fois drertechnique et méthodologi-
que. D’un point de vue technique, nous identifiansensemble de restrictions lin-
guistiques assurant une analyse dét @uécise et symbolique. L'analyse prend en
compte a la fois le balancement de charge et lesreonications. Elle permet de dé-
terminer la meilleure distribution globale parmi emsemble de distributions stan-
dards. D’'un point de vue méthodologique, cette étadt un exemple rare de
fertilisation croisée entre trois domaines de redhe: la parallélisation de pro-
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grammes Fortran, les langages de squelettes etotgammation fonctionnelle.
Nous Eutilisons en particulier des techniques polyédr&ydéveloppées pour For-
tran et des technigues d'analyse et de transfoomate programme développées
dans la communauté fonctionnelle.

Nous décrivons tout d’'abord notre langage dédigestrestrictions en section
5.1. La chéne de compilation comprend une analyse de taille,analyse de globa-
lisation, une explicitation des communications eé¢ wransformation compilant la
distribution des dorées. La section 5.2 décrit succinctement ce prasessr un
exemple. La caractéristigue du code produit est spre cdit paraléle (calcul +
communication) est évaluable statiquement. Nousiwd®ts le calcul de da en
section 5.3. Nous donnons quelques résultats diempatations en section 5.4,
comparons aux travaux connexes en section 5.5vetuams en section 5.6.

5.1 Langage source

Le langage dédié; est un langage fonctionnel pur, strict, du prerorere, a ré-
cursion et de conditionnelle bridées, étendu d'colection de fonctions d’ordre
supérieur (les patrons). Les schémas de prograranies structures de données du
langage sont dédiés au calcul numérique. La streicke donnée de base est le vec-
teur qui peut étre imbriqué pour modéliser deselnt multi-dimensionnels.

La syntaxe de est décrite en Figure 5-1 (son &yse de type est présenté en
section 5.2.1). La grammaire n'interdit pas lescfans définies récursives. Con-
traindre I'utilisation de la récursion est indispahle pour rendre I'analyse deiito
décidable. Cette restriction est imposée séparéarenérifiant que le graphe d’ap-
pel est acyclique. Un programme est une expregwincipale suivie de déclara-
tions. Une déclaration est une définition de fanetou la déclaration des entrées
(i.e. les variables libres) du programme. La taille (édgue ou symbolique) des
vecteurs d’entrée est portée par leur type. Uneesgpon (non-termindExpr) est
une application, un n-uplet, une variable ou unestante. Les fonctions comportent
desA-abstractions unairésdes opérateurs unaires, des appels de fonctiome o
patrons, ou l'itératediterfor.

* CoupE au systme de type, ceci restreint le langage au premieoCe n’est pas une res-

triction indispensable mais les fonctions d’ordu@érieur compliquent les analyses et po-
sent des problemes d’efficacité. Une solution peuver partiellement cette restriction serait
d’utiliser une transformation préliminaire d’élingition de 'ordre supérieue(q.[29]).
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Progu
Dech
Typer
Exp1

Furnu

Op
Cala
Reorg

Commu

Maskt
LinF1

Inequ

Expt whereDech

Dech Dech |f = Fun | x: Typa

(Type, ..., Type) | VectLinF1 Typet | Int | Float | Bool
Funi Exp | (Exq,...,Expo) | x|k

A(X1,...,.Xn).Expr |Ope | f |iterfor LinF1 Fun

Cala | Reorg| Comm | Mask

+ |- |* |div|exp|log]|cos]...

map Fun | fold Expr Op1 | scanExpr Op1

Zip | unzip | makearrayLinF1

brdcastLinF1 | transfer LinF1 LinF1 | rotate LinF1 | scatterLinF1
gatherLinFi | allgather | allbrdcast

poly, A(X1,...,xn).Ineaqw Furu Furnu

LinF1 + LinF1| LinF1 - LinFz | k*LinF1 [ x | k

Ineq O Ineq | LinF1 < LinF1| LinF1 = LinF1

X, Xq, ..., X, O Varldent. f O Funident. Varldent Funident 1. kO Constant.

Figure 5-1 Le langagerq

L'it érateuriterfor n f a est une boucle appliquamt1 fois sa fonctior sur I'ar-

gumenta (iterfor n f a = f(n,...,f(1,1(0,a))...)) L'indice d'itération est accessible au

corps de boucle.g. la fonctionf).

Quatre classes de patrons manipulent des vecteurs :

« Lespatrons de calculsont les fonctions classiquasap, fold et scan Les ex-

pressiondold ou scansont réduites en paralé si leur opérateur est associatif,

en séquentiel sinon. D’autres patrons de calculsrpientétre considrés.
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» Lespatrons de réorganisatiomcluentzip, unzip etmakearray lls permettent de
restructurer les vecteurs.§.zip transforme une paire de vecteurs en un vecteur
de paires) ou éer de nouveaux vecteurngkearrayn e crée un vecteur de
éléments. D’autres patrons de réorganisation pourraieriteianent étre pris en
compte.

» Les seppatrons de communicatidbrdcast, transferrotate gather, scatter, all-
gather, allbrdcast décrivent des mouvements de données dans lesuect
Lorsqu’ils sont appliqués a un vecteur représergantachine paradle (comme
dans le langage ciblg;, cf. section 5.2.4), ces mouvements représenterosg{et
ront implémentés par) des communications. Par ekerbpdcaste v rend un
vecteur dont les éléments sont égauxealiéeme élément de (e.g. brdcasti
[ag;...;&;-. ;&) = [&;-..;&]). Il modélise I'envoie d’une valeur sur tous |e®-
cesseurs. Ces patrons ont été choisis car ilssepient des communications col-
lectives standards, optimisées sur la plupart dashines paralléles.

» Lespatrons de masquesont la seule forme de conditionnelle proposéepar
lIs sont notépoly,, ou n est le nombre de dimensions de I'argument vecpeur.
ly,, p f1 f2 v applique la fonctiofu aux éléments decontenus dans le polytope de
dimensiom décrit par le prédicat et la fonctiorf2 aux €léments externes au po-
lytope". Notons quepoly; (Ai.i=i) f Id est équivalerd mapf. Cette restriction des
conditionnelles est cruciale puisqu’on ne pouraitner un codt précis a des ex-
pressions conditionnelles générales mais seulemantp(t maximal ou mini-
mal.

Afin de pouvoir réutiliser les travaux d’évaluatide colt basés sur le calcul de
volume de polytope, les arguments des patrons dencmication, de I'itérateur
iterfor, demakearrayet des patrons de masque doivent étre des exqmesaffines
dépendant uniquement de tailles de vecteurs odidés d'itérateurs. Ceci est assu-
ré a la fois par la grammaire (non-terminal Lin&t le systme de typesct. section
5.2.1). Une conséquence de ces restrictions edegt@illes des vecteurs manipulés
par le programme ne dépendent que de constantisslauaille des entrées. Ce type
de programme est parfois appstéapely[76]. La taille (symbolique) des vecteurs,
si importante pour I'analyse deldoy estévaluable statiquement.

"Un polytopede dimensiom est un polgdre fini de dimension. Un polyédrede dimension
n est un ensemble de poirta coordonées vérifiant un ensemble d’inéquations affines.
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5.2 Chaine de compilation

Présenter la cline de compilation pour le langage complet segtuicoup trop
long ici. Le lecteur irdressé trouvera plus de détails dans [170] et téseptation
compkte dans [103]. Nous nous contentons de donnéuition des diférentes éta-
pes sur le petit programme suivant :

fm where
m : Vectn (Vectn (Float,Float))

f = Am(poly, (AGi,j).(i<j)) (+) (-) (brdcastO m), m)

ou m est une matrice de paires de flottants. Le pairdoastO m rend une matrice
constituée de copies de la prénei ligne dan (les mouvements de doées sont
montrés par la Figure 5-2-(a)). Pymaly, (A(i,j).(i<j)) (+) (-) somme les paires ap-
partenant au triangle supérieur de la matriceptasts blancs de la Figure 5-2-(b))
et soustrait celles du triangle inférieur (les p®imoirs de la Figure 5-2-(b)). Le ré-
sultat est une paire composée de ces résultatslatrdatrice initiale.

J
A O O OO OO0 OO0 Z’ ® O OO O O OO0
O O O OO0 O0 oo ® ® O OO OO O
O O O OO0 O0 oo ® ® ®d OO O OO
O O OO OO0 oo ® ® ®8 ®§d OO OO
O O OO OO0 oo ® ®© 6 &8 ®§d O OO
O O OO OO0 Oo0Oo ® ®© 06 0 0 6 OO
O O OO OO0 Oo0Oo ® ®© 06060 0 0 O
O O OO OO0 oo ® 6 066 0 6 00O
(a) brdcast0 (b) poly, (AGi.j)- (<))

Figure 5-2 Mouvement de données (a) et patron de masque (b)

Le processus de compilation est décrit, dans@eneesprit que le chapitre 2,

comme une suite de transformations de programme :
G E a D 0] T
L1 - Ly - L3 - Lyg—> Lg - Lg — Code
Chaque féche @note la compilation d'unéithe en transformant les program-
mes d’'un langage intermédiaitea un autre;j, ;. Les étapes sont toutefoigdrdif-
férentes du chapitre 2 et le code généré n'est’pasdi bas niveau.
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5.2.1 Inférence de type et de taille

La premereétape est la vérification de type des programmegsfuegalement
une analyse de taille. L'inférence de type a plusiebjectifs. Elle vérifie que les
programmes sont bien typés, elle assure que lepuiations de vecteurs sont bien
définies (pas d'indice hors des bornes) et queaitertarguments sont des expres-
sions affines de tailles de vecteurs et d’indicasration. Enfin, elle calcule la taille
(symbolique) de chaque vecteur du programme.

T n= TExp . TEXp

Texp = (Texp--- TeExp) | VECIA Teyp|a | B
B = Int|Float|Bool|Index!|Sizé

A = A+A|A-AlK*A|X|k

x O VarTaille,a O TypeTaille etk O Constante

Figure 5-3 Types taille

La syntaxe des types est décrite en Figure 5-3.tymss vecteurs comportent
une expression affinéy| dénotant leur taille. Les types basiques soiitt,d&s sca-
laires (nt, Float ou Bool), soit des typeSizeou Index Intuitivement, une expres-
sion de typeSizeest une constante, la taille d'un vecteur d’entré&ne expression
affine de variables de tyf&ize Une expression de typedexest un indice d'itéra-
tion, une expression de ty@#zeou une expression affine de variables de type
dex Les typesSizeetIndexsont annotés par la valeur symbolique de I'exjmess
(A). Par exempleSizé' — Vectn Int est le type d’une fonction prenant une taille (de
valeur symboliqua) et retournant un vecteur d’entiers de taille

Le syséme de type intégre la notion de sous-typage :

Siz& 0 Index® O Int O Float

La relationSiz& O IndeX indique entre autres que les indices de bouclegreuv
dépendre de tailles mais la taille des vecteursen gg¢pendre d’indices de boucle.
Les egles d’'inErence sont de la forme

C.lte:T,C;
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C’esta dire,e a le typeTl avec les contraintes de taillg dans I'environnemerit
et les contraintes de sous-typdgeSi les contrainte€, sont satisfaites par la taille
des paramtres d'entte alors le typage garantit que I'exécutionedee produit
aucune erreur d'aés. La regle assam awrdcastest

Cl }e:IndediCy
(T
CI | brdcaste: Vectsa — Vectsa, CiJ{0 < s, <s}
Elle impose que I'argument ait le typredexet introduit la contrainte (8 s, <s) qui
assure que cet indice est dans les bornes du saogumthent vecteur.

L'algorithme d’'inférence repose sur les technigstasdards pour traiter le sous-
typage [110] et une biblio8lgque de calcul poédrique pour résoudre les contraintes
[162]. En effet, les contraintes sont des inégalitfines dont les solutions sont les
points d’un polgdre convexe. &oudre les contraintes reviénhormaliser les &
galités et vérifier que le palyre Esultant n’est pas vide. Toutes les expressions de
vecteurs sont annotées par leur taille (obtenu@mmgection du polgdre).

Sur notre exemplepbly, (A(i,j).i<j) (+) (-) (ordcastO m), m) on obtient
m: Vectn (Vectn (Float,Float))
poly, (A(i,)).i<]) (+) (-) Mects; (Vects, (Float,Float)) — Vects; (Vects, Float)
brdcast0 m :Vects; (Vects, (Float,Float))
avec I'ensemble de contraintes £s;, S3=N, $=84, S4=N, 0< Sy}

En projetant sur la dimension den obtients; =n, s, =n, s;=n, s, =net, par
exemple, le patron de masque a le type

poly, (A(i,j).i<)) (+) (-) : Vectn (Vectn (Float,Float)) — Vectn (Vectn Float)

5.2.2 Analyse de globalisation

Commecz, est un langage fonctionnel pur manipulant destabl, nous som-
mes confrords au proldme de la globalisationé@ aboré en section 3.1. Il nous
faut montrer que chaque vecteur (d’entrée ou cyddrdiquement) pelwdtre misa
jour en place. L'analyse de la section 3.1 ou lstesye de types liéaires de
[Wadler90] pourraienétre utili®¢s. Pour des raisons techniques (notamment, pou-
voir prouver que la propriété de globalisation msiservée par les transformations
successives), nous avons été aman&mcevoir une nouvelle analyse de globalisa-
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tion [170][103]. Nous ne laétrivons pas ici.

Sitous les vecteurs ne peuvent étre modifi€s &eple programme est transfor-
meé (4 7 £,) en insérant des copies explicites de vecteurs. g&eit étre fait auto-
matiquement ('analyse indiqueuoingrer les copies) ou manuellement (le
programmeur peut vouloir restructurer son progranpmer insérer moins de co-
pies). La globalisation est en pre&mre étape de la compilation afin de permettre au
programmeur d’intervenir. Le langage est similaire & 4. Il inclut deux opérateurs
supplémentairecdpyetdeallog et assure que tous les vecteurs sont globalisable

La matrice de notre exemple n’est pas globalisablle est a la fois écrite et ren-
due en résultat. Une copie déite insérée juste avant I'écritutrdcas) surm On
obtient le programme suivant :

(poly; (A(i,)).i<)) (+) (-) (ordcast0 (copym)),m)

La méme analyse est utilisée pour garantir quedeteurs sont, soit rendus en
résultat, soit explicitement désalloués (daallog. L'implémentation peut se pas-
ser de @ qui est compilé. La présence d'urc @urait compromis I'évaluation des
véritables codts d’exécution.

5.2.3 Explicitation des communications

Intuitivement, afin d’exécuter une expression tgllef(e,\) = map (Ax.x+e) ven
paralkle, la variable libre doit étre diffuséex chaque processeur avant d’appliquer
la fonction. La transformation, z Lz supprime ces variables libres et explicite
ces communications. Dans, aucune variable libre n’apparait dans les argasnen
fonctionnels demap ou poly,,. La transformation est proche adifting [80]. Par
exemple, en supposant que le vectesoit de taillen, la fonctionf précédente est
transformée en

f'(e,Y) = (map (AX.Ay.x+y) o zip (makearrayn @) v

La variable libree estéliminée en construisanin@kearray un vecteur de élé-
mentse. Ce vecteur est combiné ave(zip) afin que chaque processeur @gpdis-
tribution) ait une copie locale ae

5.2.4 Distribution

. Aa D (0] . . . . .
Les transformationgs - 4 - 25 — g implémentent la distribution de
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donrées. La prendéire transformatiom prépare la distribution proprement dite
dont le résultat est ensuite optimisé par.a distribution considere un ensemble
standard de distributions. Un vecteur pétre distribé cycliguement élément par
élément, par bloc d’éléments ou allouéin unique processeur. Pour une matrice
(vecteur de vecteurs), ceci implique neuf distiiing possibles (cyclique cyclique,
bloc cycligue, cyclique de lignes, cyclique de cwies, etc.). Les diéfents choix de
distributions sont essayéscetteétape. lls seront évalués par I'analyse de azfiit (
section 5.3) afin de choisir le plus efficace.

La premére transformation est similaieeun algorithme d’abstraction. Les ap-
pels de fonctions songégliés et les\-abstractions et les variables sont remplacées
par un environnement global (pris et rendu en tésphr chaque expression) et des
combinateurs d'a@s.

La transformation d’'un programnieselon une distributiod consistea partir du
programmequivalent

Fodlod

eta propager la distribution inverse vers la gaudlsgu’a obtenir un programme de
la forme

d1.F od

Le programme transfor@F’ prend les enées distribuées pdr et rend un résul-
tat duquel on peut retrouver le résultat origine qU'l. Aprés distribution les pro-
grammes manipulent un unique vecteur donéléments représentent les mémoires
locales des processeurs. Ce sont des programmmes ®mposés de calculs paral-
Iéles et communications collectives de la forme

... pimapf o Commo pimapg ...

oupimap est la version dmap sur le vecteur de processeur et qui, de plusefdass
numéro de processeur a sa fonction. On a égalemembuleelles versions des pa-
trons de communications.g.pbrdcas} sur le vecteur de processeurs. lls seront im-
plémentés par des appels a des primitives de comatioms collectives.

Une distributiond est définie formellement comme une fonction déruetura-
tion retournant un vecteur unique représentantdeaire locale de chaque proces-
seur. Nous donnons a cette structure de donnégpdé/ectproc Par exemple, la
distributionbloc p découpe un vecteur grblocs d’éléments contigués qui sont al-
loués a chaque processeeug(bloc 2 [1;2;3;4] = [[1;2];[3;4]]). Les distributions ey
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cligues et sur un unique processeur sonéemtyc et seq Les distributions se

composent en utilisant les fonctions d’ordre sugénlp etde pour traiter les paires

et les vecteurs imbriqués. Par exemple, une digtob en bloc de colonnes s’écrit
deseq(blocp).

Pour donner une idée de la transformation de bigtan, la egle associée au
patronpoly, est :

» [poly, P F1 F2 o dei (bloci p) seqi
= dei (bloci p) seqio pimap (A(ip,v).poly, (P o A(i1,i2).(ip*b+ii,i2)) F1 F2 V)

avecbloci p : Vectprocp (Vectb a) - Vectn a (dei, bloci etseqisont les distribu-
tions inverses associéesl@ bloc etseqrespectivement).

La regle poupoly, modifie les coordonnées dans les inégalités déariegpoly-
tope. Par exemple, I'expressipaoly, (A(i,j).i<j) f g appliquée a une matricex8 re-
tourne la matrice de la Figure 5-8 ta fonctionf a été appliquée aux points blancs
et g aux points noirs. Agrs une distribution en blocs de lignes sur 4 psmas,
chaque processeur appliquey, sur sa mémoire locale. La fonctibast appliquée
sur les éléments,|) tels que 2ip+i<j, ip étant le numéro de processeur.

J
7
Proc 0

Proc 1

Proc 2

Proc 3

e 0|6 00 00 0
® 0|6 006 006 O
® 0|0 00 0O O
® 0|0 0 OO O
® 0|0 O O||0 O
® @@ OO O||0 O
® /|0 OO0 O||0 O
® O||O OO0 0|0 O

Figure 5-4 Impact de la distribution sur poly, (A(i,j).i<j) f g

Cette regle repose sur l'information de taille aéde par I'inférence de type. Les
inégalités apres transformation définissent togaur polytope. L'ensemble de dis-
tributions considéré assure cette propriété creqialur le calcul de ¢ (section
5.3). Aptes distribution en blocs de colonnédg $eq(bloc p)), I'exemple devient :

pimapA(ip,(x,y))-(poly, (A(i.j).i<ip*btj) (+) (-) X, y)
o pimapA(ip,x).(brdcast(0,(copyx)), X)
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. . s o . T

La transformation suivant la distributiong( — £g) est une collection d’optimi-
sations. Par exemple, les allocationepy ou makearray rendues inutiles par la
distribution choisie, sont suppréas. Notre exemple précédent est transformé en

pimapA(ip,(x.y))-(polyz (A(i,j).i<ip*b+j) (+) (-) xy)

o pimapA(ip,x).(makearray(n, lookup (0,X)), X)
ou la copie de la matrice congppé aété remplacée par une allocation de ligne par
processeur.

5.2.5 Traduction en C

La transformationcg . code €St une traduction des programmes fonctionnels
SpmD en du C avec des appélda bibliothéque de communicationrPMMessage
Passing Interface Ce choix garantit la portabiéitdu code qui est produit par le
compilateur C de la machine paéddl. Les caraéristiqgues du code fonctionnel
(premier ordre, strict, vecteurs globalisablesdestt la traduction directe. Le pro-
gramme exécuté par tous les processeurs est cordpsdénctions locales (argu-
ments degimap), des bouclesiterfor), et d'appelsd MpI (les sept patrons de
communication sont des primitives deeiyl

5.3 Analyse de codt

En pratique, toutes les combinaisons de distribstites donges d’entrées sont
considérées et autant de programnmsSoroduits. Les cats sont ensuite analysés
et comparés. De nombreux programmes numérigues quowmn petit nombre d’en-
trées (2 ou 3 matrices) et cette approche restisteéeDans le cas contraire, il re-
vient au programmeur de restreindre le nombre dexate distributions.

Les restrictions du,, ainsi que le sous-ensemble fixé de distributiassurent
que le colt des programmes distribués s’exprimememmne somme de volumes de
polytopes. Nous pouvons réutiliser les technigquesalcul de volume de polytopes
développées dans la communauté Fortran [147][18L][3

Tout d'abord, les programmes sont abstraits ende(t symbolique en termes
d’'inégalités, de sommes et de maxima. Par exergtm(t de I'expression

pimapA(ip, (x.y)).(poly, (A(i j).i<ip*b+) (+) () xy)



90 Pascal Fradet

est:
P<j<bO0si<m P<j<bO0si<m
@ i<igh+j O O (pb+i<si O [
P11 + 0
max|. _ a ofl
|'p‘°D Z * Z 0
O i i O

Le cdit d'unpimapest le colt maximal sur I'un degprocesseurs. Le colt d’un
poly, P f; f, est la somme des codts fdeappliquée aux éléments Bgnotée com-
me une somme généralisée décrivant le volume dilytgpe) et du colt d& ap-
pligué au complémentaire d& Dans notre exemple, les colts d'une addition et
d’une soustraction sont notés eta_ ; ils dépendent de la machine considérée.

On peut ensuite appliquer les méthodes de calcubldene de polytope. La mé-
thode de Clauss [30] est exacte mais nécessitomtedtre le nombre de proces-
seurs. La réthode de Tawbi [147] est générale au prix d’apipnatons mineures
(des arrondis de division eéte). En utilisant cette deuxiéme technique, nekre
pression seéécrit en :

max? o (b%(a, )iy + b(a, + (p-1)a)
La troisemeétape est la suppression des maxima. Cela§ieaitfait sans ap-

proximation en calculant legws de la dérivée du pome dans le max. Dans no-
tre cas, en supposant, = a_, I'expression se simplifie etmzpou,.

La derniéreétape est de comparer lesitocalculés pour les différentes distribu-
tions. Cela revient a déterminer quand le poiye @&notant la différence de deux
colts est positif ou négatif. Des outils de calcuhbgpligue comme Maple [25] peu-
vent étre utili®gs dans ce but. Il se peut qu’une distribution &nifours meilleure
gu’'une autre. En général, cela dépend de condisansa taille des données ou du
nombre de processeums.d.Cosy > Cosp ssin > p). Maple rend alors des condi-
tions symboliques qui guident le programmeur damschoix. Une solution auto-
matique est d'utiliser ces conditions comme dets tdgnamiques pour choisir entre
différentes versions (distributions) du programme.

5.4 Expérimentations

La chane de compilation a été partiellement implémenrtétes fins d’exéri-
mentation. Certaines étapes, complexasettre en ceuvre comme les analyses de
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globalisation et de ¢, ont été réalisées manuellement sur les exemples

Nous avons codé une demi-douzaine d'algorithmesénigures standards (facto-
risation Lu, factorisation de Cholesky, itération de Jacotmpfgme des n corps,.)
gque nous avons compilés et exécutés sur deux neacharalleles (une Intel Para-
gon XP/s et une Cray T8).

Pour tous les exemples traités, la distributionigsibopar le compilateur s’est
avérée la meilleure en pratique. Les différencéiedas cdits théoriques calculés et
les codts réels se sont avérés faibles (moins delédifférence). Les différences
peuvent s’expliquer par le fait que le nédelde ct ne prend pas en compte la to-
pologie de la machine cible ni le cache du proagsse

LU (n=256) LU (n=512) Cholesky (n=1024)
Proc. | Skel. Seq. HPF Skel.  Seq. HPF Skel. Seq. HPF
1 2.14 1.73 2.16 14.77 13.61 15.36 | 67.45 53.17 65.40
2 1.34 X 1.38 8.43 X 8.67 35.54 X 35.97
4 0.93 X 0.95 5.25 X 5.41 21.35 X 20.65
8 0.76 X 0.77 3.23 X 3.38 14.81 X 13.10
16 0.66 X 0.67 2.97 X 3.06 | 11.55 X 9.53
32 0.62 X 0.61 2.57 X 2.67 9.91 X 7.83
Householder (n=1024) Jacobi (n=512) N body (n=2048)

Proc. | Skel. Seq. HPF Skel.  Seq. HPF Skel. Seq. HPF
1 318.16 308.17 325.44 | 63.42 55.10 56.20 | 125.15 122.76 127.86

2 159.04 X 164.13 | 32.98 X 29.81 | 62.99 X 91.77
4 82.12 X 84.62 | 17.19 X 16.83 | 31.53 X 49.04
8 44.59 X 46.32 7.66 X 10.19 | 15.51 X 27.39
16 26.68 X 27.03 3.90 X 6.93 7.59 X 17.35
32 17.98 X 18.23 1.98 X 5.19 3.64 X 12.68

Figure 5-5 Temps (en sec.) pourq (Skel.), C (Seq.) et IHF sur la Paragon.

Nous avons comparé I'exécution séquentielle derprogesz, avec les ver-
sions C correspondantes dans [128]. Nous avongrégat comparé notre implé-
mentation paradlle avec High Performance Fortran (et une distidbutanuelle).
Les tempsdf. Figure 5-5) sont similaires et l'utilisation datpns ne semble occa-
sionner aucune perte pour ce style d'algorithme égulier. Les différences en no-
tre faveur pour Jacobi et Nbody sont vraisemblabl@mdues a la non
reconnaissance de communications collectives paor®ilateur HF.

Nous avons également comparé notre code aux reubipgmisées de Sca-
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PACK avec les mémes distributions. Méme si la difféeesiatténue quand le nom-
bre de processeurs croit, notre code reste en meyér8 fois plus lent. Nous
pensons que cette différence provient des prinstoimisées (Bas) de calcul de
matrices de SecaPACK. Une idée serait d’étendrg avec de nouveaux patrons cor-
respondant aux primitivesLBs.

5.5 Travaux connexes

D’autres langages dédiés au parallélisme de dorsgrsbasés sur des restric-
tions de la récursion. Le langage Alpha [163] estamgage fonctionnel du premier
ordre al les arguments d'un appd&aursif doivent étre des expressions affines des
paranetres de la fonction. Alpha, qui fut introduit poexprimer des algorithmes
systoliques, dispose d'analyses statiques trésiges. Le langage Crystal [28]&el
che la contrainte d’'affinét pour gagner en expressivité mais les analystgusa
perdent en précision.

La communauté Fortran a étudié I'automatisatioriadéistribution de données
[27][61]. Les colts de communication et de calcellpeuvent étre correctement
évalués pour le langage Fortran complet. Les teciasi décrites dans [30], [131] et
[147] se restreignent a un sous-ensemble de Foft@uncles imbriquées et con-
traintes d'affinité) conduisant a un calcul de cpliils précis. Toutefois, les colts de
communication sont évalués en termes de commuaisapoint & point sans pren-
dre en compte les routines de communications dolescde la machine [49].

Les patrons de Cole [33] ou de Darlingtnal. [39] viennent chacun avec leur
distribution (locale) optimale. En pratique, cetamnde des implémentations ineffica-
ces, redistribuant les données avant chaque appgation. Certains langages in-
cluent des patrons de coordination et de distidouties expressifs [40][146]. Cette
communauwt a également défini des analyses de colt appresimpéur des langa-
ges plus généraux que le notre [21][132][77]. Le&ts ne sont pas symboliques :
les tailles des matrices et le nombre des processeunt supposés connus. Bratvold
[16] et Michaelsoret al.[105] se basent sur des jeux d’essais pour cHaiglistri-
bution. Ce style d’approche expérimentale pose Iprob lorsque la machine, le
nombre de processeurs ou la taille deséestchangent. Signalons également I'ana-
lyse de Nitsche [118] qui vise a détecter les mognesshapelyet Gorlatchet al.
[60] qui décrivent des colts de communications iprpour des combinaisons de
scanetfold sur différentes topologies.



Approches langages pour la conception et la misesamre de programmes 93

5.6 Conclusion

L'approche pésentée a deux caractéristiques majeures :

« elle repose sur des restrictions syntaxiques gtorsent une analyse de(to
précise et le choix automatique de la distribution,

» elle integre une élection de techniques (typage, analyses statiqueassforma-
tion de programme, calcul de volume de polytop@imaires de diverses com-
munauteés.

Comme au chapitre 2, I'approche transformationneéipare et simplifie les
preuves de correction. Pour chaque transformation . ci+1, il faut montrer que
les programmes transformés appartiennentdier, que la transformation respec-
te la €mantique des programmes et les propriétés delglatian. La preuve de ces
propriétés est la plupart du temps une simple itiolur la structure des expres-
sions. Notons que si les transformations sont aatiopnes, I'utilisateur peut néan-
moins interagir avec le compilateur pour modifienscode lors de I'étape de
globalisation ou pour guider le choix de la meitkedistribution.

Nous pensons que de nombreux algorithmes de calautgriques peuvegtre
codés dans notre noyau de langage. D’autres expératiems seraient nécessaires
afin de mieux évaluer I'expressivité du langagkedficacité de la compilation. Les
algorithmes de I'ensemble de Cowinchan [164] senthl® bon point de départ.
Les extensions suivantes meéritent également quyoatarde :

* Nous avons pour l'instant considéré uniquement ™ashines de type iMD
(Multiple Instructions Multiple Datp Le processus de compilation et I'analyse
de cait devraient s’adapter facilement a des machindgme3IvD (Single Ins-
truction Multiple Datg. Des expérimentations seraient utiles pour appogte
hypottese et sugiyer des optimisations spécifiques.

« Certains algorithmes demandent des redistributemscours d’exécution. La
technique développée pour la distribution se gdisér@ace cas. Toutefois des in-
teractions (de haut niveau) avec le programme@iesgr récessaires afin éviter
I'explosion du nombre de (types et d’endroits @aistributionsa consiérer.

* 4 gagnerait en expressivité avec des patrons ddgsrae de contile (e.g.di-
viser pour régner). Une telle extension pourradppuyer sur des transforma-
tions du parallélisme de contrble en parallélismeldnnées [69].
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* 14 doit étre vu comme un noyau de langage palmlhclut dans un langagé-s
quentiel général comme C. Seuls les apaales programmes dg sont ex¥cu-
tés en paradlle. A l'inverse, on peut envisager I'appel de torts £quentielles
C a partir dec;. Cette extension est simple si on suppose quiiedions ne
manipulent pas de vecteurs et que leurt symbolique est connu.

Plus gnéralement, les schémas de programmes se solésrétré une techni-
gue inéressante pour concevoir des langages spécidlsgmrmettent de définir
des langages de haut niveau assurant des progrigieégantes sans erdpher des
extensions (par ajout de nouveaux patrons). Cefieoahe a la conception de lan-
gages édiés nous semble mériter plus d'attention.



cnarrres  IMPOSEr des proprietes par
transformation de programme

L'impl émentation de certaines propriétés confronte lgraromeua deux pro-
blemes :

» Un probléme d’expressioilde nombreuses progtés ne s'expriment pas natu-
rellementvia les mécanismes d’abstractions usuels (procédfoestions, ob-
jets). En conséquence, leur implémentation esedisig dans tout le code. Les
propriétés de sécurité ou de robustesse en sonrtilleirations : elles nécessi-
tent d'insérer des tests dans tout le programme.

« Un probléme de correctiora dérivation de programmes partir de spécifica-
tions ainsi que les analyses statiques de progranp@enettent de vérifier que
certaines propriétés sont correctement implémentBastefois, la dérivation
formelle est un procédé trés colteux et peu utdieés que les analyses sont dé-
diées a des propriétés spécifiques et rejettenprieggammes corrects.

Nous présentons ici une nouvelle approche, inspieda programmation par as-
pects [87], répondant aux problemes d’expressiateeatorrection pour une classe
particuliere de propriétés. L'expression de la piéip est faite déclarativement et
séparément du programme. La correction est asparéen transformateur de pro-
gramme qui prend le programme et la propriété atyat automatiquement un pro-
gramme “équivalent” respectant la propriété. Legpamnme transformé différe pour
les entrées pour lesquelles le programme sourde qropriété. Dans ce cas, le
programme transformé produit une exception eté&tarr

Nous considérons des propriétés de slreté exprisugda trace d’'exécution des
programmes. L'application la plus évidente est@migser du code mobile a la ré-
ception. De nombreuses politiques de sécueitg. kes modéles de contréle d’acces
high-water-markou de la muraille de Chine [17]) peuvent se spécibmme des
propriétés de traces. Le code mobile (souvent &ouote debyte-codg contient as-
sez de structure et d’information pour étre anabtsttansformé. L'avantage d’'une
telle transformation a la volédust In Timg est qu’elle est peut étre faite selon des
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propriétés de sécurité locales et personnalisées. Polasise de propriétés considé-
rée ici, c’'est une alternative flexible et simpileRcc (proof-carrying codg[117].

Nous commegons par donner l'intuition des différentes étageda technique
(section 6.1). Nous détaillons en section 6.2 tapes indépendantes du langage de
programmation ; cette partie générique est le demimique de I'approche. Nous
indiqguons quelques extensions en section 6.3, campaux travaux connexes en
section 6.4 et concluons en section 6.5.

6.1 Survol

Nous partons d’'un programni® d'une propriété sur les tracéset produisons
un programme transforni&angP,T] respectanT. Si la trace deRog) (le program-
me source et un état initial) respecte la propaéiés [rangP,T],00) donne les mé-
mes résultats. SinonTrangdP,T],0q) produit une exception et s’arréte juste avant la
violation deT. En fait, nous prenons également en entrée uraidork reliant les
instructions deéP aux événements d'intéréts polurCette fonction fait le lien entre
le programme et la propriété exprimée sur ces énénts.

P: manager(); E: manager (*) -> m
if(...) accountant(); accountant (*) -> a
if(...) {critical(); critical (*) -> cC

manager () ;}
accountant ();
critical ();

T:((@ m|mta) @ m o @l m

Trans[P,T] : state = 0;
manager () ;
if(...) {state=1l; accountant();}
if(...) {if (state == 0) {abort;}
critical ();
manager () ; }
accountant ();
critical ();

Figure 6-1 Assurer une propriété par transformation de programme (exemple)
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La Figure 6-1 pEsente un exemple simplé tes événements d'intérétsa, c
sont les appels aux procédunesager, account ant etcritical . La propriété
T, exprimée comme une expression réguliére, imposeles événementa et a
aient lieu avant chaque événemeninformellement, c’est une politique de sécurité
interdisant les actions critiques n’ayant pas abtéaccord de la direction et de la
comptabilité. Le programme sourBepeut violer cette propriété si la premiére con-
ditionnelle est fausse. Le programme transfofirang P, T] est identique & si ce
n'est qu'il comporte deux affectations et un tegigémentaires. Il respecte la pro-
priété en ce sens qu'il s’arréte en erreur audiewioler la propriété.

Notre approche comprend sept phases :

a. Codage de la propriétdNous considrons ici depropriétés réguliéres de slre-
té". Une telle propité peut se caractériser par un ensemble régeligades fi-
nies d’'exécutions interdites. Le langage de dédinitles propriétés peut étre un
formalisme logiqued.g LTL [45], Ws1s[91]) ou des expressions régules. Le
point important est que la progpté se code en automate a état finiLe langa-
ge reconnu par lI'automate sera I'ensemble desdnaarielles autorées.

b. Annotation du programmed.a deuxeme étape est de repérer et d’annoter les
événements dont parle la propriété dans le progeanttas événements d'inté-
réts peuvent étre des affectati@nsertaines variables, des appels dthmodes,
des ouvertures de fichiers, etc. Les instructicarss sapport avec la propriété
sont annotées par I'événement viddl est important que chaque instruction du
programme soit associée avec un unique événemest aturellement le cas
guand les événements sont de nature syntax@gdd fonctionE dans la Figure
6-1). Quand les propriétés font intervenir des éwdents sémantiques une
méme instruction peutéhoter différents événements. Par exemple, sioprig-
té fait intervenir I'événement“prend la valeur 0, I'affectationx: =x- 1 gére-
re cet événement ou non suivant I'état de la mémBiour prendre en compte les
événements sémantiques, le programme éwoé transformd. Pour I'exemple
précédent, l'instructiox: =x- 1; est transformée enf x=1 then x:=x-1
el se x:=x-1 et I'affectation du hen est associéa I'événementX prend la
valeur 0”. Cette étape repose sur une analyse statiquedaisiter d’introduire
des tests inutiles.

" Les proprétés de vivacité ne peuvent, en général, &tre iégsoslynamiquement
[135][140].
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c. Abstraction du programme.e programme est abstrait en un graphe dont les
nceuds dnotent les points de programmes et les arcs s les instruc-
tions. Cette phase permet de définir le reste ajgpfoche indépendamment du
langage de programmation. Nous considérons paiitia des graphes de flot de
contible produit par analyse statique. Les traces génépér la représentation
abstraite doiverétre un sur-ensemble des traces éaemion réelles.

d. Instrumentation directel’étape suivante transforme le graphe afin d’'exclde
son ensemble de traces partielles celles interdae$automate. Une idée natu-
relle serait de considérer le graphe comme un aatoat d'exprimer la transfor-
mation comme un produit d’automate et des optingeat Nous n'avons pas
suivi cette approche pour deux raisons. Tout ddbarreprésentation doit rester
proche du programme source puisque I'objectif §sirbérer des instructions.
Ensuite, si un graphe intra-procédural est singkaiun automate, ce n’est plus le
cas d’'un graphe de flot de cadir inter-procédural. Nous avons choisi de repré-
senter l'intégration de I'automate dans le grapdweym graphe instrumenté ou
graphe. Un-graphe est un graphe avec des structures (étfsations de tran-
sitions) lui permettant de simuler I'évolution d'aatomate. On commence par
produire un-graphe naif (I'instrumentation directe) qui estimisé par les deux
étapes suivantes.

e. Minimisation. Linstrumentation directe est spécialisée au pmogne. Cette
phase consiste a calculer I'ensemble des étafgradtdes pour chaque point de
programme (nceud du graphe) et a faire une tranaf@msimilaire a la minimi-
sation d'automate. Cette étape évite, entre audfiesérer des tests inutiles dans
le programme.

f. Suppression des transitionse but de cette phase est de supprimer les transiti
inutiles dur-grapheElle repose sur plusieurs analyses statiques : alesxran-
sitions a supprimer, renumeérotation des étatsletiicdu nouveli-graphe. Cette
étape supprime des évolutions inutiles de I'étdtadeomate sous-jacenité. ré-
duit le nombre d’affectations insérées).

g. ConcrétisationCette phase, duale de I'abstractio@ngre le programme corres-
pondant au-graphe optimisé. Ce graphe est resté proche dyrgrone source :
ses nceuds et arcs représentent toujours les pl@imisogrammes et les instruc-
tions. La concrétisation reproduit le programmeiodl augmenté d’instructions
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faisantévoluer et testant une variable globale (I'état @a&tomate). La concréti-
sation doit assurer que l'introduction de cet étaiterfére pas avec I'exécution
normale du programme.

6.2 Cceur générique de I'approche

Les phases (d), (e) et (f) sont @mkndantes du langage de programmation consi-
déré. Elles constituent le cceur générique de @ que nous décrivons dans cet-
te section. Nous commeons par introduire les structures abstraites nudéds
(automates, graphes, graphes instrumentés) puivalés les trois transformations.

6.2.1 Représentations abstraites

Propriétés = automatedJne proprété est représentée par un autondatgat fini
2=(Q, go, A, Z, d) ou Q est un ensemble fini éitats,qo est I'état initial A I'ensem-
ble des états finaux (d’acceptatiob),alphabet (les événements)deta fonction de
transition. Toute trace partielle qui ne viole pmgropriété est acceptée par 'auto-
mate. En pratique, ceci impliqgue que tous les &at finaux excepté un unique
état puits représentant la violation de la propriét

Figure 6-2 Exemple d’automate

L'ensemble des traces partielles vérifiant la piétprest défini par :

£(A) = {wZ " | 5(qow) 0 A}
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ou, comme c'est l'usage, la fonction de transitiam été étendue aux mows (X ).
La Figure 6-2 présente I'automate correspondalat proprété T de la Figure 6-1.
La transition correspondaatl’événement videl est ajouté& chaquettat. Quand
la propriété est violée, 'automate passe (et yaktas I'état puitsy.

Programmes = graphesNous représentons un programme par un graphe
G = (V, vo, E). Les nceuds\) représentent les points de programme, la raeing (

V) dénote le premier point de programme, et les@¢€sV x Z x IN x V) représen-
tent les instructions générant les événements)( L'arc (v, a, k, V'), notév v,
gérere I'événement annoté; I'entier k permet d’identifier sans ambiguité l'ins-
truction produisant I'événement. La notation esindtie aux chemins et on écrit
v v pour un chemin entrg etV générant la chaine d’événements annetés
(avecw O (Z x IN)"). On notew la chaine d'événements obtenue en supprimant les
annotations engres dew.

0

q0—=q
gql=q3
g2=q2
,q4p |93=a3
a4} g4~ g

|}
w

q0=ql
a4} gl=ql
g2-=q3
a3=a3
g4—=q4

, 94}

q0=q4
gql=q4
. g4} g2=q4
q3—=q0
4= g4

, 94}

q0=q0
gql=ql
g2=q2
q3—=a3
, g4} g4=q4

Figure 6-3 Graphe de flot de contréle (a) et instrumentation decte (b)

L'ensemble des traces partielle&ngrées par un grapbeest :
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7(6) ={wOEx Ny | OvOV,vo % v}

La Figure 6-3 (a) gsente le graphe dérivé du prograninee la Figure 6-2. Les
arcs correspondant aux instructions non événentlest@&ont décorés par.

Programmes transformés = |-graphésnt égration d’un automate dans un graphe
(partageant le méme ensemble d’événemEngst représenté par gnaphe instru-
menté(ou -graphg. Un i-graphe 1= (g, R, ro,y, S) est compod d'un grapheg,
d’'un ensemble détatR, d’'un état initialro 0 R, d’une collection d’'états finaux
S={A,0R]| v 0OV} et dune fonction de transitiop: (X x IN) -~ R -~ R. La fonc-
tion de transition associéel’événement annotest notég, (au lieu dey(e)).

L'instrumentation code les états et les transitd@$automate. Chaque nceud du
1-graphe est équipé d’'un ensemble d’'états finauac(@ptation) et chaque événe-
ment annoté vient avec une fonction de transitiairfajt évoluer I'état en fonction
de I'événement. Lensemble des traces partielles dgrapher est défini par :

7() ={wO Ex N)* | OVOV,vg % vy wro) DA}

ou la fonction de transitiopa été étendue aux cimes ¢\~ Yy o Yi)-

6.2.2 Instrumentation directe

L'instrumentation directe d’'un graphepar un automate a lesétats dea com-
me ensemble d’étalR, I'état initial dez comme état initial, les états finaux de
comme états finaux pour chaque nasbid {A, = A |v [ V}) et associé chaque arc
la fonction de transition da spécialisée a I'événement de l'ageXeAs.d(s,€)).
L'ensemble des traces partielles de l'instrumeotatiirecte est tel que :

7(1) ={wl 7(g) |wD L(A)}

Cette propriété formalise le fait que l'instrumditta directe impose la propriété
décrite par 'automate au graphe. La Figure 6-3(b¥ente le-graphe obtenu pour
le graphe et I'automate précédents. Les arcs smurds par une table de transition
et les nceuds par un ensemble d'étatéesétats d’'acceptation (finaux) sont souli-
gnés.

Une concrétisation de gegraphe produirait un programme inefficace. Dans un
cadre impératif, la concrétisation introduirait test (I'état suivant est-il I'état
puits?) et une affectation (la transition d’étatqmat chaque instruction générant un
événement. Nous décrivons maintenant comment tramsef le-graphe pour que
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la concgétisation n’introduise que les tests et affectatimmlispensables.

6.2.3 Minimisation

Une premére étape est de spécialiser I'instrumentationragramme. Nous cal-
culons tout d’abord (par itération de point fix@Enisemble des états atteignables a
chaque point de programme :

OvOV reachv) = {yu(ro) |V » v}

Détecter que I'état puits ne peut étre atteint gpaimt de programme permet
d’éviter un test.

vo J(CW)
{0} = {92}
{a2}}
302 = (02}) [{ng = {93} )

%) {92}, {93}

{a2} = {q4}
{a3} = {q0}
T

- {a2, g3}
= {04}

@ oo

Figure 6-4 Aprés minimisation

Nous minimisons ensuite legraphe. Lidée est similaire a la minimisation
d’automate : si le langage reconnu en partant de éeats est le méme alors les
états peuvent étre fusionnés. Dans notre casngade est 'ensemble des traces
partielles autorisées en partant du neededns I'étatr. Ce langage est notérs [v,r])
ou 1 [v,r] est le graphe instrumentéavec comme nouvelle racinest état initialr.
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Deux états atteignables au ncawdont considérés équivalents (et peuvent étre fu-
sionnés) si le langage généreé en partantett le méme pour les deux états.

Les états deviennent les classes d’équivalenceétd¢s atteignables, le nouvel
état initial est la classe d’équivalence de l'anddat initial, les nouveaux états fi-
naux sont les classes d'équivalence des anciets fétaux et, pour chaque arc
v £ v, la nouvelle fonction de transition associe lassle d’équivalence de chaque
état atteignable au nceud a la classe d’équivalence de I'éyglr) au nceud’. La
minimisation ne change pas la sémantique d*'graphe (I'ensemble des traces par-
tielles est inchangé). Lintérét principal de lanimisation est de permettre a la
transformation suivante de produire une instruntamtaptimale.

Le r-graphe minimisé pour notre exemple est présenkgme 6-4. Les étatg
et gz ont été fusionnés au nceud (toutes les traces partielles partantvdelans
I'état g2 ou g3 sont valides). Ces états sont représentés patatrugique noté
{g2, gs}-

6.2.4 Suppression des transitions

Les transitions représentent des évolutions d@gtatvont entriner I'ajout de
code dans le programme.g des affectations dans un programme érnafif). La
suppression des transitions vise a remplacer agtenfaire se peut les transitions
par la transition identité. Les exemples suivalhistrent I'idée de cette transforma-
tion.

LY (. 1} 0.1}

Dy Qo> Qeus@ou

Toutes les transitions du graphe de gauche peétentemplacées par l'identité.
Afin de garder le méme langage de traces, les @tatseptations doivent étre chan-
gés €f. par exemple, le ncewdt). Des états doivent également étre ajoutés aux
nceuds. Par exemple, les états 0 et 1 au neadrhs ler-graphe transformé repreé-
sentent I'état 1 dans legraphe de gauche. Toutes les transitions d'ureddvaphe
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sans partage) peuvent toujours étre supprimées.

La méme idée peut s’appliquard’autres formes de graphes comme le montre
'exemple suivant :

0.1}

Doy

Les deux transitions sont identiques et il n'ed pecessaire de distinguer les
deux chemins. Les transitions peuvent étre supmsnadm méme temps. Bien sur,
certaines transitions restent indispensables. Bacas suivant :

@ora

on peut supprimer la transition de gauche ou cldroite mais pas les deux.

En général, on ne peut supprimer toutes les transiguand deux chemins du
méme nceud vers le méme noewdfont évoluer le méme étatvers deux états dif-
férentsr, etr,. Si on supprimait toutes les transitions, il niyrat aucune fgon de
distinguermr, der, au nceud’. Ce serait incorrect puisque les langag@dVv’,r4]) et
7(1 [V',ro]) peuvent étre différent. En fait, aprés I'étagendinimisation, ces langa-
gesdoiventétre différents. C’est une des raisons d’étreadmihimisation ; sans el-
le, on ne pourrait supprimer certaines transitiongiles {.e. quandz(z [v',r{]) =

7(1[V',ral)).

Un ensemble libreest un ensemble d’arcs dont les transitions pdwtea sup-
primées i.e. remplacées par l'identité). La suppression dessitians des arcs d'un
ensemble libre ne change pas la sémantique-gesphes.

Définition 6-5 Un ensemble FEI E est dit libre pour = (g,R,n,y,S) si :

Ov% v, v¥% v OF* OrOreachv), yu(r) = Yuo(r)

Une fois un ensemble libre choisi les transitionist suppringes et les états re-
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nomnes. Le lecteur trouvera dans [179] une descrigtomelle et détaillée de cet-
te étape. Pour notre exemple, en prenamt {3, ms,0g, a7, Cg} comme ensemble
libre, on obtient le graphe de la Figure 6-6. Seldex transitions restent contre six
avant transformation.

[vo JORR

Figure 6-6 Aprés suppression des transitions

Nous avons souligné plus haut que la minimisatioélerait I'élimination des
transitions. Elle amne en fait un résultat plus fort.

Propriété 6-7 Soient les-graphes: et r, si 7(1) = 7(1’) alors {e |y = Id} est un
ensemble libre de la minimisation de

Cette prop®té est un résultat d’optimalité. Siest I'instrumentation optimale
(i.e. elle maximise le nombre de transitions idéntéquivalenté 1, la Propriété 6-7
assure qu’elle peudtre obtenue en choisissant un ensemble libre navpour la
minimisation der. Malheureusement, trouver un ensemble libre mabxésiaun pro-
bleme NP-complet. Une heuristique possible est dedpeeun arbre recouvrant ar-
bitraire du graphe : 'absence de partage gargngt c’est un ensemble libre. On
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essaie ensuite d'ajouter un arc @mifiant que I'ensemble reste libre. Le processus
s’arréte lorsque qu’aucun arc supplémentaire né §tea ajouté. Pour un program-
me impératif structuré, I'arbre recouvrant seubiassu’il suffit d'insérer une affec-
tation a chaque instructiarf etwhi | e.

6.3 Extensions

Nous avons jusqu’a présent travaillé sur un grajgheontdle intra-procédural.
L'extension au cas inter-procédural est esquisaégeetion 6.3.1. Il est également
possible de considérer d’'autres abstractions qaeydghes de flot de contrble. La
section 6.3.2 indique l'intét et la marére de traiter des graphes d’appels.

6.3.1 Graphes inter-procéduraux

Modéliser les appels et retours de procédures paamssstandards serait une
approximation grossie du flot de contble réel. Ce graphe comporterait de nom-
breux chemins impossibles.g.quand le chemin comporte un appel suivi d'un re-
tour a un site d'appel différent). Nous représesatdam flot de contrble intra-
procédural par une extension des graphes de flobdble : legraphesCF (con-
text-free graphs Un graphe € g = (V, Vo, E, Ret C) est un graphe muni d'un
nouvel ensemble de nceude(d V) représentant les retours de procédures et d’'un
nouvel ensemble d’'arcC(0 V x V x V) représentant les appels. Un arc d’'appel
(v, f, V') signifie qu’un point de programmeappellef et reprend au point apres le
retour def. Les nceuds de retour n'ont pas d’arc sortant.

L'extension aux graphesrQevient a rendre les analyses sensibles au centext
des appels. La notion de trace est redéfinie entifum de la pile d’appels. Par
exemple, l'itération de point fixe calculant leatStaccessibles aux différents points
de programmes, doit prendre en compte la nouveliemde trace. Un état est ac-
cessible a un point de programme s'il existe uaeetr'atteignant en partant de
I'état initial et d’une pile d’appels vide. La minisation change profondément puis-
gu’il N’y a plus de relation d’équivalence entratét On peut toujours appliquer
I'algorithme précédent qui donne une minimisatiantiglle (insensible au contex-
te). La notion d’ensemble libre doit également étendue pour prendre en compte

" Une analyse de flot de doées sur ce type de graphe est dite insensiblergaxte ¢on-
text insensitive
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le contexte. En pratique et pour des programmesiatifs, la transformation ajoute
au plus une affectation par instructiofn, whi | e etcal | .

6.3.2 Graphes d’appel et propriétés de pile

Le cceur de I'approche édrit en section 6.2) s’applique telle quallal’autres
abstractions. En particulier, notre technique @ utiligée pour imposer des pro-
priétés de sécurité définies comme des expressémngieres sur la pile d’'appels.
Ceci permet d’exprimer, entre autres, le modéelséaririté de Java (JDK 1.2) basé
sur l'inspection de pile. Une expression réguligue un graphe de flot de codle
ne pourrait pas exprimer ce style de politique.

Il suffit de changer la phase d’abstraction powdpire des graphes d'appels
dont les chemins re@sentent I'ensemble des piles d’appels possiblescdeur
technique (instrumentation directe, minimisationpession des transitions) ne
change pas et optimise le graphe comme aupardwantancrétisation doit par con-
tre étre adapte. |l faut maintenant passer I'état de I'autontat®me argument sup-
plémentairea chaque fonction. Cette technique, nomrséeurity passing styleg
été étudiée et proposée indépendamment dans [66Q][1

6.4 Travaux connexes

On distingue trois types d’approches permettamhpkiser des propriétés : les
approches dynamiques, statiques et mixtes.

» Approches dynamiquebln processus concurrent surveille I'exécution do- pr
gramme et le stoppe avant qu'il viole la propri¢tés moniteurs (par ex. Veri-
Soft [65] et Amos [31]) et lesecurity kernel§comme les automates de sécurité
de Schneider [140]) sont des représentants ésyst de cette approche. Les re-
présentants “langage” intégrent, sans optimisatiensioniteur en transformant
le programme. Comme souligné dans la premiéreepéetifait de rester dans un
méme cadre (le langage de programmation) simpéBeoreuves de correction.
Comparéa 'approche sysime/moniteur, le code est plus portable et la séman
gue du langage n'a paftreétendue pour prendre en compte de nouveaux mé-
canismes de sécurité. Notre instrumentation dirészetion 6.2.2) ainsi que le
syseéme Naccio [47] sont des approches langages dynasiies approches ne
rejettent jamais de programme valide et peuvenbsaptoute propriété déie-
té. L'inconvénient est le surcoatl’exécution. La vérification dynamique n’est
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pas spcialisée au programme. Pour faire un patallune approche dynamique
a la propriété de bon typage est I'implémentatiotashgage Scheme. Les vérifi-
cations de type dynamiques rendent I'approchelflexnais cateuse.

» Approches statiquedci, la tache d’'imposer la propriété incombe au program-
meur. Un analyseur statique est ensuite utilisé pétifier que la propriété est
effectivement assurée. Citons, dans le domaina dédurité, les analyses stati-
ques basées sur l'interprétation abstraite [1ELinddel-checkind79], ou les
systemes de types [67][152]. Lavantage princigatd type d’approche est qu'il
n'y a aucun ct a I'exécution. Cependant, une analyse peut refiteprogram-
mes valides. De plus, le préphe d’expression de la propriété reste entier. Par
exemple, dans un langage comme Java, les programmerent sécuriser leur
code en insérant des appelaczessControl | er. checkPer ni ssi on [59] a
travers le programme. Les langages fortement tgpéasentétre vus comme une
approche statique pour assurer la p&tgride bon typage. Le programmeur est
ici guidé par la discipline de programmation impopar le sygme de types.

» Approches mixtedJne stratégie mixte ne rejette pas de progran{eikesajoute
des tests dynamiques) et s’efforce de minimissutedlt a I'exécution (en s’ap-
puyant sur des analyses statiques). Notre appimbartient a cette famille. Le
travail récent de Erlingsson et Schneider [46]tatdte également & spécialiser
un automate de sécurité a un programme. lls cérexid des automates plus gé-
néraux que lesatres mais leurs optimisations sont plus simplgsue¢ment lo-
cales. En utilisant des analyses et transformatglaobales, nous supprimons
plus de tests et d’évolutions d’état inutiles. Despen travaillant sur des abs-
tractions de programmes, notre cadre est plus gégée la restriction aux auto-
mates a état fini pourrait le faire penser (cftisect.3.2). Lesoft typing[24] est
une approche mixte a la propriété de bon typagdieude rejeter certains pro-
grammes non typables statiquement, des tests dgoamisont ajoutés. Le but
est similaire au notre : conserver un maximum exitfilité & un cat minimal.

De nombreux autres travaux portent sur des petgmide sécurité spécifiques.
Citons, par exemple, les techniques qui ajoutesttests dynamiques pour assurer
des propriétés de typage/sécurité [119][98gn\& s'il se concentre sur une preépri
té de sécurité particélie, le travail de Wallach et Felten [161] partpligsieurs
points communs avec le notre. Le modele de sécdeitdava est spécifié par un
automate a pile qui est implémenté par transfoonadie programme. Le code ré-
sultant est ensuite optimisé en utilisant une sti@Bmination de code mort [160].
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C’est une autre illustration du fait qu'une appmdthngage permet deépaliser et
d’optimiser les vérifications en fonction du progmae.

6.5 Conclusion

La programmation par aspectsspect-Oriented Programming87] fut une des
sources d'inspiration de ce travail. Le but derlagpammation par aspects est de sé-
parer des aspects dont I'implémentation traverae lprogramme. L'intégration
de l'aspect au programme est faite automatiqueipanun transformateur de pro-
gramme appelé tisseur. Méme si la programmatioaga&cts est encore dépourvue
de fondements théoriques, plusieurs cas d'étudasagacants illustrent son poten-
tiel [88]. Dans ces exemples, les aspects sonanestations guidant des optimisa-
tions, décrivant la représentation des donnéea oadrdination de processus. Notre
technique peut étre vue comme un exemple de praogadion par aspectdid’as-
pect est une promié de trace. Cette séparation du programme et geopriété
conduita des programmes plus facilesévelopper ed maintenir. C'est particudi
rement important dans le domaine dedawsité. Il est difficile de prévoir toutes les
attaques possibles et les programmes doivent poétreichangés rapidement pour
faire face aux nouvelles menaces identifiées. Ds, monsidérer les aspects comme
des propriétés permet de décrire et de édartiprécisément I'impact sémantique du
tissage. C'est une autre caractéristique importaais le contexte de la sécurité.

Les étapes présentées en section 6.2 ont été emsesivre en O'Caml. Des heu-
ristiques simples ont été utilisées pour les étguesntiellement diteuses et la
complexig globale du processus est linéaire en fonctiola d&lle du programme.
L'application a la ®curisation d’appleta la Bception est en cours de développe-
ment. Travailler sur ldyte-codelava suppose quelques extensions. L'abstraction
doit inclure une analyse de flot de cdtérpour produire des graphes précis en pré-
sence d’appels de méthodes virtuelles. On doiteégaht prendre en compte le fait
gu’'une applet peut charger dynamiquement du noucede. Cette extension est
plus délicate et il resii voir si cela n’'interdit pas certaines optimisasio

Cetteétude sug@re plusieurs pistes de recherches. Nous nous sefimitsa
des transformations qui &taient le programme quand une violation étaitaéee
Des traitements plus sophistiqués pourraient @nsidérés. Il faut toutefois garder
'impact sémantique des transformations sous émtA plus long terme, il serait
intéressant de concevoir un atelier générique degfpmmation par propriétés” in-
tégrant analyses et transformations de programme.



Historique

Les trois études présentées dans cette partie ont pour point commun une volonté d’explorer d’autres terri-

toires que celui des langages fonctionnels stricto sensu.

Les types graphes découlent d'un travail en collaboration avec Daniel Le Métayer autour du formalisme
Gamma (années 1995-1996). Le formalisme Gamma [9)], proposé il y a prés de 15 ans, permet une descrip-
tion abstraite des programmes dépourvue de séquentialité superflue. Notre objectif était de munir Gamma
d'un systéme de types permettant de structurer les données et de contréler la stratégie d'évaluation. On ne
pouvait utiliser des types récursifs qui induisent un style de programmation séquentielle incompatible avec
[esprit de Gamma. L ‘extension, appelée Gamma Struct| utilisait les grammaires algébriques de graphes
pour décrire les structures de données ([L68][181][192). De facon indépendante, nous avions travaillé
sur ['analyse de pointeurs dans les programmes C ([176][191]). Le but était de détecter automatiquement
(a posteriori) certaines erreurs de pointeurs. L application des idées de Gamma Structuré au langage C s 'est
imposée comme une approche langage (ou discipline de programmation) permettant de prévenir ce type
d’erreurs. I[ fut un moment évoqué ['approche a posteriori correspondante : concevoir une analyse de pro-
gramme travaillant sur un domaine abstrait de grammaires de graphes. Cette piste s’annongait trop com-

plexe et ne fut pas poursuivie.

Le but premier du travail sur le langage dédié au parallélisme (1995-1999) fut d’établir un lien entre nos
thémes de recherche et ceux d’'une équipe voisine travaillant sur [a synthése d 'architectures systoliques. I[
était clair que ces deux domaines de recherche possédaient des points communs et étaient susceptibles d'en-
richissement mutuel. Ce fut vers la méme époque qu'une certaine pression privilégiant les recherches appli-
quées commenga d se faire sentir. Il me semblait (il me semble toujours) que les langages dédiés était une
fagon intéressante de concilier applications et recherche académique. Le sujet de thése proposé a Julien
Mallet découle de ces motivations. Le chapitre 5 en décrit succinctement le résultat. I[ s’est avéré qu 'étre a
cheval sur différents domaines de recherche était une position assez délicate. Si, sur le principe, les études

transversales sont clairement encouragées, elles rencontrent en pratique plus de difficultés que les autres.

ANous avons commencé a nous intéresser d la programmation par aspects a la fin 1997. I[ était alors ques-
tion d’établir une collaboration avec ["école de Mines de Nantes. Les racines “méta programmation objet”
des aspects les intéressaient, alors que j’étais séduit par les slogans “Separation of concerns: ‘no smart
compiler’ des premiéres présentations de Gregor Kiczales. Nous avons commencé par proposer un cadre
générique [182] et son application d un exemple concret [183). Un peu plus tard (début 1999), Tommy
Thorn finissait sa these sur [a vérification statique de propriétés de sécurité de programmes Java [148]. Le
but était de vérifier statiquement qu’'un programme (sécurisé manuellement) vérifiait bien une politique de
sécurité. La rencontre des travaux préliminaires sur la programmation par aspects et de [a thése de T.
Thorn a initié le travail décrit au chapitre 6. La politique de sécurité pouvait étre vue comme un aspect de
sécurité qu il était possible de tisser. Il restait d trouver le moyen d’effectuer ce tissage aussi efficacement

que possible. Ce fut le sujet de DEA proposé a Thomas Colcombet.



cuarmre 7 CONClusion

7.1 Bilan

Tout domaine de recherche requiert un cadre daitramifié permettant de
décrire, prouver et comparer. Le chapitre 2 s’agacdémontrer que, pour le do-
maine de la compilation, le langage est souvertaaine plus simple, plus adapté
et plus précis que la sémantique. Certes, travalle des descriptions sémanti-
gues est plus générique mais également trés tffica génération de compila-
teurs a partir de la sémantique [81], par exengdsst heurté a cette complexité
et n'a jamais vraiment abouti. Nous nous sommealif sur les langages fonc-
tionnels mais les principes de I'approche devrgientvoir s'appliquer a d’autres
paradigmes de programmation. Tout d’abord, le lgagdudié doit pouvoir se re-
présenter par un formalisme (ou calcul) simplexgressif. La compilation du
langage peut ensuite se décrire et s’étudier coaesetransformations dans le
calcul. Si leA-calcul [11] estle formalisme pour les langages fonctionnels, un
calcul standard ne ressort pas aussi clairememtlpsw@autres types de langages.
On peut quand @me citer lea-calculs étendus avec I'affectation pour les langa-
ges impératifs€.g.[50]), le calcul objet [3] ek-Obj [52] pour les langagesob-
jets, @s[107] ou GP[70] pour les langages parallélesytealcul [108] ou les
ambientq23] pour la mabilité.

Il ressort du chapitre 3 que la compilation detlatégie d'évaluation et I'infé-
rence de type sont des outils intéressants pmeilyae de programmes. La trans-
formation vers/Ag permet de s'abstraire de la stratégie d'évaluatiBn
définissant une analyse de programme sur des expnesie/\ (ou en ®s), on
profite naturellement de I'ordre d’évaluation rerekplicite. L'analyse gagne en
généricité : elle est définie une seule fois poutdcstratégie. Quant a l'inférence
de type, elle peudtre utilisée pour déduire bien d'autres propriétds celle de
bon typage. Linférenca la M. est une base simple et efficace qu'il est possible
d’étendre. Il faut toutefoiétre conscient que I'inférence de types plus ricdees
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rapproche vite d'analyses pagriation de point fixe.

Les analyses syntaxiques ont été justifiees paifédile cdit et par le fait qu’el-
les permettend |'utilisateur de garder le colle. Ces avantages dépendent forte-
ment de la propriété analysée. Si la propriétéyaéal a un impact faible sur le
programme €.g.'allocation de registres) alors il est préférablleptimiser le rap-
port précision/cot quel que soit le type d’analyse. Si I'impact pelanger I'ordre
de grandeur de la complexité des programrags l@ globalisation de tableaux), il
est important que le programmeur en garde le émtbans ce cas, la meilleure ap-
proche est sans doute que la propriété soit asparéeonstruction, en utilisant des
criteres syntaxiques simples, un systeme de types @tuliscipline de program-
mation.

Les disciplines de programmation au sens largesystémes de types, langages
dédiés, aspects, etc.) permettent d’assurer desi@iegpqu’il serait impossible a un
analyseur statique d'inférer. Le prix a payer @sthiangement de style de program-
mation et, parfois, une perte de flexibilité. Poatte raison, certains consient les
approches posterioricomme plus pragmatiques et commercialeméalistes. I
nous semble que le prix des approches langagexesptable s'il slaccompagne
d’avantages bien identifiége.g.sous la forme d'outils). Par exemple, la desaipti
de grammaires se fait depuis longtemps a l'aideadgages dédiés. La génération
automatique d’'un analyseur syntaxique (par un aaihme Yacc) justifie large-
ment cet effort. De Bme, choisir un langage fortementéyg un impact fort sur les
habitudes de programmation. Si cette idée faitckmmin en dehors du monde aca-
démique, c'est grcead l'inféreur de type, débogueur statique parténginent utile.

Les troisétudes de la partie Il associent toutes un oul discipline de pro-
grammation. Les types graphes permettent d’équipéangage comme C d'un veé-
rificateur de type beaucoup plus puissant. Le lgagiédié au parallélisme garantit
une analyse de @bprécise et un choix automatique de la meillelis&ibution. La
programmation par propriétés vient avec un tisgplirimpose automatiquement
des politiques de sécurité aux programmes.

7.2 Travaux en cours et perspectives

Les recherches autour des langages dédiés, eaganphux confins de la théo-
rie et de la pratique, sont particuliérement sathiess. Le fait que I'objet d’'étude
soit spécialisé change la donne pour la progranamafianalyse, la transformation
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ou la compilation. La érification de propriétés intéressantes devienveoudéci-
dable. Il est donc envisageable de produire ddks qutissants et réalistes pour ces
langages. Actuellement, nous nous intéressons sellignes deux domaines de
recherche : les architectures de logiciel et dprtgrammation par aspects. Ces
deux domaines ont comme point commun de proposeoueelles notions de mo-
dularité. Les architectures de logicieémarent la description d’'un sgste en une
collection de vues interdépendantes. La progranomaiar aspects sépare la des-
cription d’'un programme en un composant principaire collection d’aspects.

Architectures de logiciels

Le domaine des architectures de logiciel a conndéwreloppement important
ces derniéres années. La tendance actuelle coagstgposer des langages dédiés a
la définition de l'architecture (ou organisatiooladle) de gros logiciels. Il faut en-
suite fournir des outils pour décrire, tester oalgser ces architectures. Nous avons
ainsi étudié 'analyse de propriétés dditcet de écurité sur des architectures afin
de guider la mise en ceuvre de services compleses.[1

Il s'avere en fait que les propriétés qu'on souhaiteieégbnt de natures tres di-
verses et que chacune d'elle peut demander urenpaéen différente de I'organisa-
tion du logiciel. La définition d'une architectutemme un ensemble de vues
complémentaires est une solution mais il est alécessaire de traiter le délicat pro-
bléeme deselationset de lacohérencele ces vues multiples.

Nous avons aboélcette question en utilisant une notatioka WML (graphes
avec multiplicités) pour décrire les vues [178][l[220]. Nous avons considéré des
attributs simples (de style annotation de typgreposé une technique pour expri-
mer et vérifier des contraintes structurelles irtrénter-vues. Un exemple de con-
trainte inter-vue que l'on peut vouloir vérifier tegjue deux processus
communiquant par variable partagée dans la vuditomelle doivenétre plaés
sur la néme machine dans la vue physique. Le gnoted de la cohérence est
d’autant plus complexe et important quand les \agtent des attributs plus riches
(e.g.sécurité, comportement, etc.). Le probléme deiéstproche de la preuve de
non-contradiction de spécifications. On peut, paengple, vouloir montrer que
I'ajout d'un lien de communication qui améliorédktrance aux fautes, n'est pas né-
faste pour la sécurité en introduisant un fluxfdlimation illicite. Nous commen-
consa regarder ce type de préhie. Au lieu de travailler sur des graphes avec
multiplicités (.e. spécifiant des familles d'architectures), noussi#rons des vues
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spécifiées par des graphes simples. Les descripiont certes moins génériques
mais devraient nous permettre de décrire des oakinter-vues plus complexes et
de vérifier des propriétés de cohérence sémantique.

Programmation par aspects

La programmation par aspects présente un logioimhte un composant princi-
pal et une collection d'aspects (qui seraient amtiet éparpillés travers le code).
Un outil, appelé tisseur, est chargé de produiteraatiquement un programme in-
tégrant les différents aspects au composant. N@ssacommencé a nous intéresser
a cette approche en proposant un cadre génériqueodeammation par aspects
[182]. Nous avons ensuite étudié I'utilisation @eparadigme pour la production de
logiciels robustes [183] et pour imposer des ppligis de sécurité [179] (chapitre 6).

De maniere plus fondamentale et prospective, uet gmjportant concernant les
aspects est la conception d’'un cadre formel peamette raisonner sur leur impact
sémantique. On ne peut ni restreindre les aspedées dptimisations de program-
mes (la majorité des aspects intéressants en sggdite), ni autoriser tout type de
transformation de programme (auquel cas on nepesitrien dire en général). Une
voie intermédiaire est de n'autoriser que des irgpsEmantiques codlés (comme
linterdiction de certaines exécutions dans lessatpde sécurité). Plus générale-
ment, on peut restreindre I'impact sémantique dispecta une sorte de raffine-
ment de programme.

De fagon idtale, la construction de programme dans un cagexasonsisterait
a écrire un programme composant de tres haut niggegue formalisme Gamma)
et une collection d'aspects décrivant des choimige en ceuvre (stratégie d’évalua-
tion, représentation des données, gestion ménugtenisations, etc.). Le program-
me (bas niveau et efficace) intégrant ces différenhoix serait produit
automatiquement par tissage.

La devise des langages fonctionnels a longtempprétentée comme “décrire
le quoi, le compilateur se charge dammerit Cette devise visait & marquer la dif-
férence avec les programmes impératifdequoi et le comment sont encBaes.
Dans la pratique, les compilateurs de langagestifomels ont souvent du mal
réaliser le comment aussi efficacement qu'on Iéadarait. Il est tentant de penser
gu’'une approche aspect pourrait “décrireqglei dans le composant, omment
dans les aspects” et ainsi concilier haut niveaffiacité.
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