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Note de lecture

Ce document se compose de deux parties. Ces deux parties ont été écrites de telle façon que la lecture
de l’une puisse se faire indépendemment de l’autre. Seul le premier chapitre de la seconde partie sert de
lien aux deux parties de ce document. Les références bibliographiques numériques (e.g. [19]) font réfé-
rence à ma bibliographie personnelle (voir Annexe A). Les autres références sont de type alphanumérique
(e.g. [CG98]) et sont référencées à partir de la page 87.

Certaines des publications mentionnées dans ce mémoire seront en annexe de ce document.
Annexe C
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Introduction

Ce mémoire présente une partie des travaux de recherche que j’ai effectués depuis ma nomination en
février 2001 comme maître de conférences à l’université des Sciences et Technologies de Lille.

Dans un soucis de cohérence, je ne présente pas dans ce document l’intégralité des travaux de re-
cherches que j’ai pu mener depuis l’obtention de ma thèse de doctorat. Ainsi, les travaux réalisés au
cours de mon séjour post-doctoral au Max-Plack-Institut für Informatik dans l’équipe “Programming
Logic” (dirigée par le professeur Harald Ganzinger) ne figurent pas dans ce mémoire. Ces travaux s’ins-
crivaient dans la suite de ma thèse de doctorat et portaient sur les contraintes ensemblistes [1, 9, 11, 15]
et l’analyse ensembliste de programmes [10]. Ils ont été réalisés en collaboration avec notamment An-
dreas Podelski, Witold Charatonik (MPI für Informatik), Joachim Niehren et Martin Müller (PS Lab -
Université de la Sarre).

De même que ce document ne mentionne pas mes travaux les plus anciens, il ne présente pas non plus
des travaux plus récents et toujours en cours. Ces travaux étudient notamment l’utilisation des calculs des
automates d’arbres comme définition de requêtes n-aires [20] et sont réalisés dans le cadre de la thèse
de Laurent Planque, encadrée par Sophie Tison, Joachim Niehren et moi-même. Nous n’abordons pas
non plus des travaux sur les automates équationnels [21], fruits d’une collaboration avec Hitoshi Ohsaki
(National Institute of Advanced Industrial Science et Technology - AIST).

Les travaux présentés dans ce mémoire s’articulent autour des ambients mobiles et, pour être plus
précis, autour du problème de model-checking pour les ambients. Cependant, ces travaux présentent deux
volets différents qui formeront les deux parties de ce document. Notre fil conducteur pour la présentation
de nos travaux sera

A |= φ

φ sera une formule d’une certaine logique permettant d’exprimer des propriétés pour une classe de struc-
tures logiques dont A sera un des éléments. Le problème de model-checking est de déterminer si A
satisfait la propriété φ, ie si A est un modèle de la formule φ.

Alors que le A de notre fil conducteur se veut être mis pour Ambient, nous allons maintenant ins-
tancier cette lettre de manière plus précise et de deux façons différentes ; ces deux instanciations vont
décliner deux aspects des ambients et chacun de ces aspects va constituer une partie de ce mémoire.

A comme agent .. ou processus La première partie de ce document aura pour objet la vérification par
model-checking du calcul des ambients, une algèbre de processus, introduite par Cardelli et Gordon,
ayant pour but de modéliser l’informatique mobile. Cette première partie décrit des recherches menées
dans un premier temps en compagnie de Witold Charatonik, Supratik Mukhopadhyay (MPI für Infor-
matik), Sivano Dal Zilio et Andrew D. Gordon (Microsoft Research). Cette partie se terminera par une
présentation des travaux menés dans le cadre du stage de recherche de DEA de Iovka Boneva, stage que
j’ai co-encadré avec Sophie Tison.
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2 Introduction

Le model-checking est une des techniques les plus largement utilisées pour la vérification de pro-
grammes.A désigne un programme pour lequel on souhaite savoir s’il vérifie la propriété φ. Les logiques
utilisées pour décrire ces propriétés sont, par exemple, les logiques temporelles (CTL, LTL, ..) ou les lo-
giques dynamiques (PDL, ..). Par opposition à la démonstration automatique, le terme de model-checking
est, en général, réservé à une méthode purement automatique de la preuve de A |= φ.

Initialement dédiées aux systèmes d’états finis, les techniques de model-checking ont été, depuis
quelque temps, étendues, tout au moins pour certains types de propriétés, à des systèmes comportant un
nombre infini d’états comme les algèbres de processus (BPP, systèmes à pile, PA, réseaux de Petri, ..),
les automates à compteurs, les automates temporisés ou les systèmes hydrides.

Notre étude a porté sur le problème de model-checking pour le calcul des ambients et une logique
proposée par Cardelli et Gordon, appelée logique des ambients. Cette étude s’est voulue la plus ex-
haustive et complète possible. Nous avons en particulier essayé de définir au mieux la frontière de la
décidabilité du problème de model-checking en étudiant divers fragments du calcul et de la logique.

Chapitre 1 Le premier chapitre présente le calcul des ambients et le resitue dans la lignée de ses
ancètres que sont CCS et le π-calcul. Ce chapitre est purement introductif. Il se veut didactique
mais absolument pas exhautif : de nombreux travaux en relation avec le calcul des ambients, le
π-calcul ou CCS ne seront pas évoqués. Sa rédaction a été un petit travail qui m’a été enrichissant.

Chapitre 2 Ce chapitre présente tout d’abord la logique des ambients et le problème de model-
checking associé, comme introduits par Cardelli et Gordon. Puis, nous présentons les résultats
de complexité obtenus pour ce problème en considérant les fragments du calcul et de la logique
étudiés précédemment par Cardelli et Gordon. Nous tentons ensuite de lever une à une les res-
trictions et montrons que seule celle concernant la gestion des noms privés permet de préserver la
décidabilité du model-checking.

Chapitre 3 La présence de la réplication (un des moyens de définir l’itération dans les algèbres de
processus) dans le calcul implique l’indécidabilité du model-checking mais son absence implique
la terminaison pour tout processus. Ce chapitre fait une proposition de compromis sous la forme
du calcul des ambients à contrôle fini. Ce calcul fait que le graphe des processus atteignables par
réduction depuis un processus donné est fini. Ceci nous permet de montrer que le model-checking
demeure décidable.

Chapitre 4 Nous considérons finalement le model-checking et des problèmes liés comme l’acces-
sibilité, pour un calcul avec réplication mais dont certains des mécanismes opérationnels (ou ca-
pacités) ont été supprimés. Nous montrons que, même pour des fragments minimalistes de calcul
des ambients et de la logique, le model-checking est indécidable.

Chapitre 5 Le dernier chapitre de cette partie du mémoire est l’occasion de porter un regard critique
sur nos travaux ; nous tentons de mesurer la portée de nos résultats tout en dégageant clairement
ce qui a été fait de ce qu’il reste à accomplir.

A comme arbre La seconde partie du document a pour objet une étude formelle de la logique présente
dans le langage de requêtes TQL. Le langage TQL (Tree Query Language) est un formalisme d’inter-
rogation pour des documents semi-structurés, proposé par Cardelli et Ghelli et basé sur les ambients et
leur logique.

Nos travaux ont été réalisés dans le cadre de la thèse de doctorat de Iovka Boneva, co-encadrée par
Sophie Tison et moi-même. Cette thèse a débutée en même temps que la création du projet INRIA MOS-
TRARE, qui réunit des chercheurs de l’équipe GRAPPA (Groupe de Recherche sur l’Apprentissage Auto-
matique) de l’université de Lille 3 et de l’équipe STC (Spécification, Test et Contraintes) de l’université
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de Lille 1. Le but du projet MOSTRARE est l’utilisation des techniques d’apprentissage pour l’inférence
de programmes réalisant l’extraction automatique d’informations dans des documents semi-structurés ar-
borescents comme les documents HTML ou XML. L’objectif de MOSTRARE est notamment de répondre
dans ce cadre aux questions suivantes : que doit-on apprendre ? Comment doit-on l’apprendre ?

Ainsi, l’étude des objets dont on souhaite réaliser l’apprentissage est une des activités du projet
MOSTRARE : elle regroupe des travaux autour de formalismes de description de structures arborescentes,
qu’ils soient opérationnels comme les automates d’arbres ou plus déclaratifs comme des logiques.

Notre activité autour de TQL s’est ainsi pleinement intégrée dans le projet MOSTRARE.
Pour reprendre notre fil conducteur, dans le cadre des bases de données, le problème de model-

checking, tel que nous l’avons décrit, s’appelle le problème de requête booléenne. De plus, dans le cas
où la formule φ possède des variables libres alors rechercher les valuations la satisfaisant est le calcul des
réponses de la requête. Nous nous sommes également intéressés à l’expressivité de la logique de TQL
ainsi qu’à la décision de la satisfiabilité de cette logique.

Le chapitre 6 fait le lien entre la première et la seconde partie du mémoire.

Chapitre 7 Ce chapitre présente tout d’abord brièvement les notions formelles d’arbres, d’auto-
mates arbres. Dans un second temps, nous présentons la logique monadique du second ordre ainsi
que certaines de ses extensions. Pour terminer, nous explicitons le lien entre logique et automate.
Ce chapitre a pour but d’introduire les outils mathématiques utiles à nos travaux.

Chapitre 8 Après avoir défini la logique TQL, nous évoquons l’étude que nous avons menée sur
son expressivité et l’expressivité de certains de ses fragments. La majeure partie de notre étude
concerne les formules closes et nous mesurons donc cette expressivité en termes d’ensembles
d’arbres décrits. Nous relions d’ailleurs certains fragments à la logique monadique du second
ordre. Outre l’expressivité, nous nous intérressons également au problème de satisfiabilité.

Chapitre 9 Ce chapitre présente les résultats de complexité obtenus pour le problème de model-
checking de TQL dans sa globalité mais également d’un certain nombre de fragments dont ceux
évoqués au chapitre précédent. Les résultats concernent la complexité combinée ainsi que la com-
plexité de données.

Chapitre 10 Ce dernier chapitre expose quelques pistes de recherche à court et moyen termes sur la
poursuite des travaux que nous avons présentés dans cette seconde partie.
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Première partie

Vérification par model-checking du calcul
des ambients
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Chapitre 1

Une introduction au calcul des ambients

Dans ce chapitre, nous présentons le calcul des ambients et certains de ses ancêtres, comme CCS et
le π-calcul. Cette présentation ne se veut nullement exhaustive et ne servira essentiellement qu’à définir
les bases de ce calcul en rapport avec notre travail. Ainsi, de nombreux travaux sur le calcul des ambients
ainsi que sur CCS, le π-calcul et bien d’autres formalismes qui leur sont liés ne seront pas mentionnés
ici.

1.1 Un bref historique
Le calcul des ambients s’inscrit dans une longue lignée de formalismes ayant pour but de modé-

liser de manière formelle les systèmes ou programmes informatiques ; cette modélisation passe par la
définition claire et rigoureuse d’un point de vue mathématique d’une syntaxe et d’une sémantique. L’ins-
piration de ces travaux est bien sûr le λ-calcul qui, basé sur une syntaxe et une sémantique opérationnelle
minimaliste (la β-réduction), capture la notion de programmation fonctionnelle.

Le calcul des ambients a pour objet la modélisation de l’informatique concurrente, distribuée et mo-
bile, tant sur le plan logiciel que matériel. Les mots “concurrente” et “mobile” sont déjà apparus comme
motivation à l’introduction de deux formalismes, plus précisément deux algèbres de processus, appelés
respectivement CCS et π-calcul. Nous allons tout d’abord présenter ces deux calculs et mentionner leurs
limitations qui ont conduit à l’introduction du calcul des ambients.

1.1.1 CCS : A Calculus of Communicating Systems
CCS est une algèbre de processus proposée par Milner [Mil80, Mil89] visant à formaliser la notion

de programmation concurrente.
Un système (ou programme) est décrit comme un ensemble d’agents concurrents (c’est-à-dire s’exé-

cutant indépendamment des autres) et interagissant via un mécanisme de communications synchrones
(les émissions et réceptions de messages sont bloquantes). Les agents communiquent les uns avec les
autres en utilisant des ports de communication, qui sont identifiés par un nom. Dans la syntaxe d’un
processus, le nom a désignera l’action de recevoir un message sur le port a tandis que que le co-nom a
désignera l’action d’émettre un message sur le port a. Nous allons supposer dans un premier temps que
ces communications ne sont en fait que des points de synchronisations par rendez-vous ; ceci correspond
à des processus qui émettraient et recevraient uniquement des messages dont le contenu est vide.

syntaxe La construction élémentaire d’un agent est la mise en séquence d’actions : pour une action
α (α étant une émission a ou une réception a), α.P désigne un agent qui effectuera l’action α et pour-

7



8 Chapitre 1. Une introduction au calcul des ambients

suivra son exécution comme P . Ainsi, si un agent a.P propose une émission via le port a et l’agent
a.Q une réception pour ce même port, alors une interaction peut se produire entre ces deux agents : la
synchronisation a lieu et les 2 agents poursuivent leur exécution comme P et Q respectivement.

Hormis la composition séquentielle d’actions, CCS dispose de bien d’autres caractéristiques que
nous allons présenter au travers d’un exemple simple, celui d’un distributeur de boissons. Pour simplifier,
notre distributeur n’accepte que les pièces de 50 centimes et propose comme choix (restreint) de boissons
(thé ou café). Thé et café coûtent 50 centimes. Notre distributeur sera idéal puisque sa caisse ne sera
jamais pleine et il ne sera jamais en rupture de boissons.

Notre modélisation sera réalisée au travers d’un ensemble d’équations (récursives) définissant les
différents agents et/ou états du système.

Distributeur
def
= Machine | Caisse (1.1)

Machine
def
= 50 .MachineP (1.2)

MachineP
def
= comm_cafe.SertCafe + comm_the.SertThe + annule .(50 | Machine) (1.3)

SertCafe
def
= credit .cafe.Machine (1.4)

SertThe
def
= credit .the.Machine (1.5)

Caisse
def
= credit .(pc | Caisse) (1.6)

Notre agent Distributeur est en fait composite et constitué de deux sous-agents concurrents, la
Machine et la Caisse. L’opérateur | désigne la composition d’agents, composition permettant la formation
d’agents plus complexes (équation 1.1)

La Machine est un agent qui attend (une réception de) 50 centimes. Une fois la somme reçue, elle
changera d’état pour devenir MachineP (équation 1.2).

Le comportement de MachineP est plus complexe et comporte plusieurs alternatives selon l’interac-
tion que celle-ci va avoir avec un utilisateur potentiel (équation 1.3). La MachineP peut

– recevoir une commande de café et passer dans l’état SertCafe,
– recevoir une commande de thé et passer dans l’état SertThe ou
– recevoir un ordre d’annulation, rendre (c’est-à-dire réémettre) la pièce et retourner dans son état

initial Machine.
On parle ici de choix externe (puisque le comportement de la machine est conditionné par l’interac-

tion avec un agent externe) ; l’opérateur + désigne ce choix. Il convient de remarquer que, par exemple,
dès la commande de café reçue, les parties de l’agent concernant la commande de thé ou la demande
d’annulation, constituant les autres alternatives, disparaîtront.

Notez aussi que la réémission de la monnaie et le retour dans l’état initial se font de manière concur-
rente (utilisation de l’opérateur |). La machine n’attend donc pas que la monnaie soit reprise pour retour-
ner dans l’état initial Machine.

SertCafe et SertThe sont les deux états de la machine dans lesquels elle interagit avec la seconde
composante du Distributeur à savoir, la Caisse. SertCafe (respectivement SertThe) émet un crédit en
direction de la Caisse, puis un café (respectivement un thé), et enfin retourne vers l’état initial Machine

(équations 1.4 et 1.5).
On notera que contrairement à la monnaie en cas d’annulation de la commande, la machine ne re-

tourne dans son état initial qu’après que la boisson commandée soit prise (reçue).
La Caisse après réception d’un crédit, stocke simplement celui-ci sous la forme (d’une émission de)

pc, avant de revenir dans son état Caisse (équation 1.6).
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sémantique opérationnelle Formellement, la sémantique opérationnelle de CCS peut être définie
comme un système de transitions étiquetées (LTS - Labelled Transition System) qui décrit les interac-
tions d’un agent avec son environnement (ie d’autres agents). Ce système de transition est construit à
partir d’un ensemble de règles d’inférences définissant une sémantique opérationnelle structurelle (SOS -
Structural Operational Semantics) [Plo81]. Nous ne définirons pas formellement cette sémantique SOS,
nous contentant d’une illustration à partir de notre exemple.

Nous considérons un utilisateur du distributeur ayant le comportement suivant : il met 50 centimes
dans le distributeur, commande un café et prend ce dernier. Nous modélisons ceci par l’agent suivant
dans lequel 0 désigne le processus terminé, ie qui n’interagit plus 1 :

Utilisateur
def
= 50 .comm_cafe.cafe .0

On écrira comme une transition labellée

Utilisateur
50
−→ comm_cafe.cafe.0

le fait que l’utilisateur peut “émettre” 50 centimes, puis passer dans l’état où il s’apprête à commander
un café. Symétriquement, on aura

Distributeur
50
−→ MachineP | Caisse

pour exprimer que le distributeur peut “recevoir” 50 centimes pour passer dans l’état MachineP | Caisse.
Ce nouvel état peut être déduit structurellement de la définition de Distributeur comme Machine | Caisse

(équation 1.1) et du fait qu’on peut déduire de l’équation 1.2 la transition Machine
50
−→ MachineP. Cette

déduction est structurelle vis-à-vis de la composition puisque que si un agent P peut exécuter une action
α (pour devenir P ′), alors le résultat de la composition de cet agent P avec un agent Q pourra également
exécuter cette action α (pour devenir P ′ | Q).

On aura remarqué que les transitions peuvent être labellées par des noms (comme 50) ou des co-noms
(comme 50).

Utilisateur et Distributeur pouvant exécuter une action duale l’une de l’autre (respectivement 50 et
50), on en déduit en ce qui concerne le système composé de l’utilisateur et du distributeur

Utilisateur | Distributeur
τ
−→ comm_cafe.cafe .0 | MachineP | Caisse

La transition est ici labellée par l’action τ . On parle alors de τ -transition par opposition aux labels cor-
respondants aux émissions ou aux réceptions. Les τ -transitions ou transitions silencieuses correspondent
à une évolution d’un système obtenu par interaction (interne) de certains de ses composants.

Poursuivons notre description de l’exécution de notre système. Similairement à ce que nous avons
vu précédemment, nous avons

comm_cafe .SertCafe
comm_cafe
−−−−−−−→ SertCafe

Comme pour la composition, cette transition s’étend structurellement à l’opérateur de choix + ; si une
des alternatives Pi d’un processus P peut exécuter une action α et devenir P ′

i alors P globalement peut
exécuter α pour devenir P ′

i . Ainsi, on aura

comm_cafe.SertCafe + comm_the.SertThe + annule .(50 | Machine)
comm_cafe
−−−−−−−→ SertCafe

1Souvent, lorsque ce processus inactif 0 apparaît en fin d’une séquence d’actions comme dans o.p.0, il sera simplement
omis et on écrira plus simplement o.p.
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Cette dernière transition peut se combiner avec l’utilisateur commandant un café, c’est-à-dire

comm_cafe.cafe .0 comm_cafe
−−−−−−−→ cafe.0

L’interaction entre l’utilisateur et le distributeur produira

comm_cafe.cafe .0 | MachineP | Caisse
τ
−→ cafe.0 | SertCafe | Caisse

Comme nous avons vu précédemment, nous avons

SertCafe
credit
−→ cafe.Machine et Caisse

credit
−→ pc | Caisse

et donc, en étendant structurellement par composition avec cafe.0, l’interaction entre la caisse et la
machine donnera

cafe.0 | SertCafe | Caisse
τ
−→ cafe.0 | cafe.Machine | pc | Caisse

Finalement, en étendant structurellement par composition de l’interaction entre l’utilisateur et la
machine cafe.0 | cafe.Machine | pc | Caisse

τ
−→ 0 | Machine | pc | Caisse.

L’utilisateur 0 a terminé son interaction, la machine est revenue dans son état initial et le contenu de
la caisse a augmenté d’une pièce.

Dans le cas classique de la programmation séquentielle, l’équivalence de deux programmes est sim-
plement définie comme le fait de calculer la même chose : ainsi, deux fonctions sont équivalentes si pour
toute entrée, elles produisent le même résultat. L’équivalence des programmes CCS, ou plus générale-
ment concurrents, est plus complexe, puisque la notion de résultat n’y est pas évidente.

La notion d’équivalence entre agents est en fait purement comportementale. Deux agents sont équiva-
lents s’ils permettent les mêmes interactions avec leur environnement. Le système de transitions étique-
tées décrivant le comportement d’un agent dans ses interactions potentiels, il peut donc servir de mesure
d’équivalence : deux agents sont équivalents s’ils possèdent des systèmes de transitions étiquetées iso-
morphes. Des formes similaires ou plus faibles (notamment vis-à-vis des τ -transitions) d’équivalences
entre agents sont données par les relations de bisimulation.

Il est à noter que des propriétés algébriques des opérateurs qui paraissent naturelles comme la com-
mutativité des opérateurs de choix et de composition ou l’idempotence de l’opérateur de choix ne sont en
réalité déductibles que vis-à-vis d’une équivalence comportementale ; ainsi, comme pour tout agent P et
Q, si P | Q se comporte identiquement àQ | P , alors on en déduira que la composition est commutative.

renommage et restriction Nous terminons la présentation de CCS par deux aspects de la syntaxe que
nous n’avons pas encore abordés ; le premier permet de définir de manière paramétrique un agent. Le
second est plus important puisqu’il permet de restreindre la portée des interactions.

On peut remarquer que le mécanisme commande/service de la boisson est identique pour le thé et le
café, seul varie l’objet de la commande et évidemment, l’objet du service. On pourrait définir de manière
générique un agent SetBoisson défini comme suit :

SertBoisson
def
= commande .credit .boisson .Machine (1.7)

Il suffirait alors de pouvoir renommer commande en comm_cafe et boisson en cafe dans la défi-
nition SertBoisson pour obtenir comm_cafe .SetCafe. La syntaxe de CCS permet ce renommage de la
manière suivante :

SertBoisson[comm_cafe/commande , cafe/boisson ]
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Ainsi, on obtient un système équivalent en remplaçant dans l’équation 1.3, comm_cafe.SertCafe

par SertBoisson[comm_cafe/commande , cafe/boisson ] ainsi que l’expression comm_the .SertThe par
SertBoisson[comm_the/commande , the/boisson ].

Nous avons conservé le contenu de la Caisse en utilisant une émission pc 2. Nous associons concep-
tuellement pc à la caisse alors que cela n’est pas tout à fait exact. Ainsi, considérons l’agent Voleur défini
comme pc.Voleur dont le but est de vider la caisse.

Le système Utilisateur | Distributeur | Voleur va évoluer vers 0 | Distributeur | Voleur. Le
Distributeur a donc finalement une caisse vide. Pour parer ce problème, CCS dispose d’un opérateur
\L qui pour un ensemble de noms L, restreint les ports du processus P\L à ceux ne figurant pas dans
L. Pour tout port présent dans L, celui-ci sera rendu local à P par la construction P\L. Ainsi, notre
distributeur sera sécurisé en étant défini comme

Distributeur
def
= Machine | Caisse\{pc}

Le nom pc voit sa portée restreinte à la Caisse.

CCS et communications Bien qu’ayant distingué émission et réception, nous nous sommes restreints
au cas où les interactions entre agents n’étaient que synchronisations. Il convient de noter que d’un
point de vue purement calculatoire ceci est suffisant puisque le formalisme que nous avons présenté est
Turing-complet. Cependant, afin de modéliser plus simplement de nombreux systèmes, un mécanisme
de communications est souhaitable.

Les communications impliquent évidemment l’existence de valeurs, d’objets à communiquer comme
par exemple des chaînes, des entiers. Ainsi, les communications entraînent la nécessité d’ajout de don-
nées mais également de variables, d’opérations de traitements pour ces données dans le langage CCS.
Toutes ces extensions sont hors de notre propos et nous allons simplement nous contenter de formuler la
syntaxe des communications :

– émission d’une valeur v sur le port a, la continuation étant P : a〈v〉.P
– réception d’une valeur dans la variable x sur le port a, la continuation étant Q : a(x).Q

L’interaction entre ces deux agents produira une communication de la valeur v à Q ; Q verra donc sa
variable x remplacée par la valeur v. Ainsi,

a〈v〉.P | a(x).Q
τ
→ P | Q{x← v}

limitations de CCS Comme conclusion à cette section, essayons d’enrichir notre système par un em-
ployé de la société d’exploitation de notre distributeur ; celui-ci a pour rôle de périodiquement récupérer
l’argent se trouvant dans la caisse. Puisque nous avons sécurisé le caisse, la seule solution pour modéliser
notre système est d’écrire

Machine | (Caisse | Employe)\{pc}

qui ferait de l’employé une “partie” du système Distributeur, immobilisé près de la caisse. Cette situation
est due au fait que le réseaux d’interconnexion, c’est-à-dire la façon dont les agents sont connectés entre
eux (via les ports), est fixée une fois pour toute dans un système CCS.

Une solution simple serait la possibilité pour la Caisse de transmettre à Employe le nom local pc pour
qu’il puisse œuvrer. Pour cela, les ports doivent eux-même être des valeurs qui peuvent être émises et
reçues. C’est cette caractéristique qui distingue CCS du π-calcul.

2Nous aurions également pu parfaitement utiliser une réception.
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1.1.2 Le π-calcul
Comme nous l’avons déjà mentionné, dans CCS, la structure d’interconnexion des agents (reflétée

grossièrement par les noms de ports qu’ils possèdent) est fixe. Pour pallier ce problème, Milner, Parrow
et Walker ont proposé une nouveau formalisme appelé π-calcul [MPW92].

L’idée de base du π-calcul pour permettre la dynamicité du réseau d’interconnexion des agents est
d’étendre CCS en faisant des noms de ports (appelés désormais canaux dans le π-calcul) des valeurs
possibles de la communication 3. Les communications permettent à un agent d’acquérir de nouveaux
(noms de) canaux, ce qui se traduit par l’acquisition de nouveaux interlocuteurs potentiels.

Cette idée est poussée à l’extrême puisque les canaux du π-calcul sont des noms qui ne transportent
que d’autres noms (de canaux). Le π-calcul est en ce sens un calcul nominal qui ne considère outre les
processus qu’un seul type d’objet syntaxique, les noms.

Alors que la plupart des constructions de CCS restent insensibles à cette extension, il en va diffé-
remment pour la restriction ; en effet, si un nom a est restreint à un processus P syntaxiquement écrit
dans CCS comme P\{a}, que se passe-t-il si P communique a à un autre agent Q ?

Dans le π-calcul, la restriction change donc de nature et de syntaxe ; (νn)P désigne un processus
dont le nom n est restreint et lié par le lieur (ν). Ceci implique que les noms restreints (tout comme
les paramètres formels de la réception, e.g. x dans le processus c(x).P ) peuvent désormais subir une
α-conversion : ainsi, les processus (νn)x 〈n〉.n(y).a〈y〉0 et (νm)x 〈m〉.m(y).a〈y〉0 sont équivalents.

Détaillons la syntaxe du processus (νn)x 〈n〉.n(y).a〈y〉0 : celui-ci émet le nom (de canal) restreint
n sur le canal x, puis écoute sur ce canal n en attente d’une réception (ayant pour paramètre formel le
nom y). Un fois la réception effectuée, le nom reçu est réémis sur le canal a.

Cet exemple montre que la restriction ne peut plus être fixe : le nom n est un secret que notre
processus partage avec un tiers en le communicant. Ainsi, si (νn) désigne l’espace où n est partagé alors
la communication n entraînera une extension de la portée de n (scope extrusion). Inversement, si un
processus est censé partager un secret avec un tiers mais que ce dernier n’est pas (plus) au courant alors
l’espace de partage décrit par (νn) pourra être réduit (scope intrusion).

Initialement, la sémantique du π-calcul est définie comme celle de CCS par un système de transi-
tions étiquetées provenant d’une sémantique de type SOS. Cependant inspiré par la machine chimique
abstraite de Berry et Boudol [BB92], Milner propose dans [Mil90] une sémantique opérationnelle alter-
native pour le π-calcul. Cette sémantique se base sur deux relations définies sur l’ensemble des processus.
La première notée ≡ est une relation de congruence dite structurelle : elle associe des formes syntaxiques
différentes d’un même processus et comme dans la machine chimique abstraite, permet aux “processus
réactants” souhaitant interagir de venir au contact. Elle spécifie par exemple que la composition est une
opération associative et commutative. C’est cette relation de congruence structurelle qui définit les opé-
rations d’extension et de réduction de porté de la restriction : le processus (νn)(P | Q) est congru à
((νn)P ) | Q si n n’apparaît pas (libre) dans Q, c’est-à-dire si Q ne connaît pas le secret n. La seconde
partie de la sémantique est définie par une relation de réduction notée→ qui traduit notamment l’inter-
action par communication entre processus, correspondant ainsi aux τ -transitions de la sémantique SOS.
Ainsi, la règle de communication pour deux processus voulant interagir via le canal x est donnée par 4

x 〈y〉.P | x (z).Q→ P | Q{z ← y}

Le processus Q{z ← y} désigne le processus Q dans lequel toutes les occurrences libres du nom z ont
été remplacées par y en prenant garde que toutes les occurrences remplacées demeurent des occurrences
libres de y (ceci pouvant nécessiter une α-conversion de certaines variables liées).

3En réalité c’est un petit peu plus compliqué et le chemin n’a pas été immédiatement franchi entre les deux calculs [EN00].
4Nous ne considérons ici que la règle pour un calcul sans opérateur de choix, opérateur qui peut être simulé dans le calcul

présenté ici. Cependant, une règle plus complexe pour un calcul incluant cet opérateur de choix existe.
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Cette relation de réduction comprend également des règles structurelles qui précisent sous quel
contexte les communications peuvent avoir lieu, comme par exemple

P → Q

P | R→ Q | R

La communication de canaux permet donc de modéliser des systèmes dans lequel le réseau de com-
munications des différentes composantes évolue. Ceci offre donc une modélisation d’une certaine forme
de mobilité basée sur la distribution des noms de canaux sur les agents. Le déplacement est en réa-
lité traduit par le changement des noms que possède un agent ; intuitivement, deux agents, qui peuvent
communiquer l’un avec l’autre, sont “proches”.

Dans [Mil90], Milner introduit une nouvelle construction permettant de remplacer la récursion dé-
finie par un ensemble d’équations. Cette construction appelée réplication est notée !P et peut être
vue comme une nombre non borné de compositions de processus P ; sa définition est donnée par la
congruence structurelle comme

!P ≡ !P | P

Il convient de noter que la congruence structurelle comprenant à la fois les mécanismes de réplication
(ou de récursion) et d’extension de portée de la restriction fait que le π-calcul offre un mécanisme de
génération dynamique de noms “frais”, ie distincts de tous les noms précédemment présents dans le
processus. Ainsi, considérons un serveur d’impression

!print(x).(νjobid )x 〈jobid〉.jobid (f ).P (f)

Ce serveur attend sur le canal print une requête d’impression sous la forme de l’identité du processus
voulant imprimer ; il se sert ensuite de cette identité comme d’un canal pour émettre un identificateur
unique pour le “job d’impression”. Cet identificateur du job d’impression est alors utilisé comme canal
pour recevoir le fichier à imprimer. Si ce serveur d’impression est composé avec les processus Q i (pour
i ∈ {1, 2}) définis comme print〈pi〉.pi (j).j 〈fi〉, on obtiendra après réduction le processus

(νj)(νj′)!print(x).(νjobid )x 〈jobid〉.jobid (f ).P (f) | j (f ).P (f) | j ′(f ).P (f) | j 〈f1〉 | j ′〈f2〉

dans lequel les noms frais j et j ′ ont été crées.

Example 1 Reprenons notre exemple de distributeur et plus précisément sur l’interaction entre la Caisse

et l’Employe ; informellement, la Caisse attend sur un canal verrou l’identificateur de l’Employe. Elle
utilise ensuite cet identificateur comme un canal privé entre elle et l’employé, canal utilisé pour trans-
mettre le nom privé désignant les pièces de la caisse. L’Employe utilise alors ce nom pour retirer un
certain montant de la Caisse. Ainsi, cet employé sera défini par le processus

(νid)verrou〈id〉.id(p).p().p()

Notez que nous utilisons simplement p() pour désigner une synchronisation sur le canal p. La Caisse

quant à elle est modélisée par le processus

(νpc)!credit ().pc〈〉 | pc〈〉 | pc〈〉 | !verrou(i).i〈pc〉

La première partie de la caisse !credit().pc〈〉 traduit son interaction avec la Machine, tandis que la
seconde partie !verrou(i).i 〈pc〉 définit celle avec l’Employe. Ainsi, si on compose la Caisse et l’Employe,



14 Chapitre 1. Une introduction au calcul des ambients

en utilisant la congruence structurelle définissant la réplication (!P ≡ !P | P ) et en permettant l’exten-
sion de portée des restriction, on aura le processus

(νid)(νpc)!credit ().pc〈〉 | !verrou(i).i〈pc〉 | pc〈〉 | pc〈〉 | verrou(i).i〈pc〉
︸ ︷︷ ︸

Caisse

| verrou〈id〉.id (p).p().p()
︸ ︷︷ ︸

Employe

Après communication de l’identité via la canal verrou , le système devient

(νid)(νpc)!credit ().pc〈〉 | !verrou(i).i〈pc〉 | pc〈〉 | pc〈〉 | id〈pc〉
︸ ︷︷ ︸

Caisse

| id(p).p().p()
︸ ︷︷ ︸

Employe

De nouveau l’extension de portée de la restriction est utilisée permettant après communication (sur le
canal id ) à la Caisse et à l’Employe de partager le nom secret pc,

(νid)(νpc)!credit().pc〈〉 | !verrou(i).i 〈pc〉 | pc〈〉 | pc〈〉
︸ ︷︷ ︸

Caisse

| pc().pc()
︸ ︷︷ ︸

Employe

Cette dernière communication reflète la dynamicité du réseau de connexions entre agents, puisque
l’employé et la caisse partagent maintenant un canal privé pc.

Nous laissons au lecteur le soin de compléter la suite des réductions de notre système.
Notez que, bien que ne le réalisant pas, il aurait été simple que la caisse effectue une authentification

de l’employé en utilisant le nom id .

Jusqu’à présent dans CCS, comme dans le π-calcul, nous avons considéré les communications
comme synchrones : émission et réception de messages sont bloquantes pour l’exécution d’un processus.
Cependant, les communications peuvent également être asynchrones : dans ce cas, la réception reste blo-
quante puisque la valeur reçue va influencer la continuation du calcul, alors que l’émission ne le sera plus.
Un processus voulant émettre un message, ne restera pas en attente d’un receveur potentiel. Il émettra
le message (même si personne à cet instant précis n’est là pour le recevoir) et poursuivra son exécution.
Pratiquement, on peut imaginer que le message ainsi émis sera alors stocké dans une file ou un ensemble
de messages en attente d’être reçu. Dans [Bou92], Boudol propose une version asynchrone du π-calcul.
Cette version est particulièrement simple puisque purement syntaxique : la continuation des processus
souhaitant réaliser une émission disparaît. Ainsi, un processus émettant un nom y sur le canal x et conti-
nuant son exécution comme P s’écrira simplement x 〈y〉.0 | P . Il est, de plus, très simple de simuler le
π-calcul synchrone dans le π-calcul asynchrone en faisant que les processus émetteurs se bloquent en
attente d’une confirmation de la réception.

Bien qu’offrant de grandes possibilités pour la modélisation de systèmes concurrents, le π-calcul a
néanmoins quelques défauts : la notion de concurrence est souvent associée à celle de distribution, c’est-
à-dire à des agents ou processus s’exécutant sur un ensemble de sites distincts, sites pouvant être des
machines ou simplement des processeurs. Le π-calcul n’offre cependant pas la possibilité de modéliser la
notion de distribution. Ainsi, des extensions du π-calcul ont été proposées pour modéliser la distribution
et des notions qui lui sont attachés comme les pannes (failures) ou la migration (d’un site à un autre).

Citons notamment le πl-calcul d’Amadio et Prasad [AP94] qui considère un notion de localités sur
lesquelles processus et canaux sont distribués. Ce calcul considère les localités comme des objets de
premier ordre qui peuvent ainsi être créés dynamiquement et dont les noms peuvent être communi-
qués. L’objectif des auteurs est d’étudier le comportement de tels systèmes en présence d’apparition
(non-déterministe) de pannes de certains sites, pannes que les autres processus peuvent détecter et ainsi
adapter leur comportement. Amadio poursuit dans [Ama97, Ama00] cette étude dans le cas d’un calcul
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asynchrone, le π1`-calcul, et ajoute la possibilité de création de processus distants (process spawning),
c’est-à-dire s’exécutant sur un autre site.

Mentionnons également les travaux de Riely et Hennessy [RH98] qui proposent une extension du
π-calcul appelé Dπ, qui comprend comme le π1`-calcul une notion de localités auxquelles les proces-
sus sont attachées ; on note `[P ] le fait que le processus P se retrouve sur le site `. Ces localités sont
également des objets de premier ordre qui peuvent être crées et dont le nom peut être communiqué. Ce-
pendant contrairement au π1`-calcul où les communications pouvaient s’établir entre sites distincts, les
communications dans Dπ ne peuvent s’établir qu’entre processus d’une même localité. Pour établir des
communications “longues distances”, le calcul dispose également de la possibilité de faire migrer un pro-
cessus d’un site à un autre. Mais la caractéristique principale de Dπ est que, contrairement au π1`-calcul,
la structure des localités n’est pas plane mais arborescente : cette arborescence est produite soit au mo-
ment de créations d’une nouvelle localité qui peut être insérée à l’intérieur d’une autre localité, soit par
l’exécution d’une instruction d’un processus qui déclenche la migration de sa localité d’appartenance au
sein de l’arborescence. Cette structure d’arbre ne se retrouve pas directement dans la syntaxe du proces-
sus mais dans un environnement d’exécution qui lui est associé pour définir la sémantique opérationnelle
via une relation de réduction. Cet aspect différencie Dπ du calcul des ambients que nous allons présenter
à la section suivante ; de même, contrairement au calcul des ambients, chaque (nom de) localité n’appa-
raît qu’une seule fois dans l’arbre. Ceci est notamment exprimé au niveau de la congruence structurelle
de Dπ par la règle

`[P ] | `[Q] ≡ `[P | Q]

Notons également que Dπ intègre la possibilité de définir une politique d’utilisation des noms trans-
mis : permissions de réception/émission pour les noms de canaux, exécution/arrêt/migration pour les
noms de localités. Ceci se retrouvera dans le calcul des ambients dans le mécanisme de communications
des capacités qui transmettront non pas un nom, mais une action précise concernant ce nom.

Ces travaux préfigurent une évolution de la notion de mobilité : ce ne seront plus les échanges de
noms permettant la transformation du réseau d’interconnexion des agents qui traduiront la mobilité mais
bien les agents eux-même qui migreront de sites en sites ou pour reprendre les termes de Dal Zilio
[Dal01] de “labile”, les systèmes deviennent “motile”. Cet aspect de mobilité “physique” des agents est
le fondement même du calcul des ambients, calcul que nous allons décrire dans la section suivante.

1.2 Le calcul des ambients
La mobilité dans son sens le plus large dans la communauté informatique revêt différentes formes

notamment lorsque est abordée la distinction matériel/logiciel. Les aspects “matériels” souvent regrou-
pés sous le terme d’informatique mobile (mobile computing) traitent les problèmes de connectique et
d’interopérabilité pour des appareils tels que les ordinateurs et téléphones portables ou les assistants
personnels. Les aspects “logiciels” de la mobilité (mobile computation) regroupent la programmation
d’applications physiquement distribuées impliquant notamment l’appel à des programmes distants par
exemple via RPC/RMI (Remote Procedure Call / Remote Method Invocation), le téléchargement de code
(mécanisme de chargement dynamique de classes de JAVA) ou le code mobile (applets, agents). De plus,
cette mobilité peut désormais se réaliser à l’échelle planétaire, supportée par l’internet, où les temps
de latence des communications peuvent être importants et où les connexions de type GPRS ou Wifi,
soumises à des contraintes physiques, peuvent être parfois intermittentes.

Le π-calcul offre un mécanisme simpliste, uniforme et inaltérable de communications ou d’accès aux
ressources, puisque le fait de posséder un nom permet de communiquer avec un tiers et cette capacité
persiste tant que les deux partenaires le souhaitent. Le π-calcul serait un monde où la connaissance
de l’adresse d’une machine me permettrait sans encombre de communiquer avec elle et cela de manière
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permanente. En réalité, il n’en est rien. Pare-feu, réseaux locaux, privés et virtuels sont autant de barrières
délimitant des domaines d’administration qui ne se laisseront pénétrer que par des entités (messages,
agents) autorisées.

Cardelli affirme dans [Car99] que la problématique principale de la mobilité doit être de “franchir
des barrières”, barrières matérielles comme l’accès à un réseau sans fil ou barrières logicielles comme
le franchissement d’un pare-feu. Il décrit en ces termes les caractéristiques fondamentales que doit pos-
séder un calcul pour permettre la modélisation de systèmes mobiles à grande échelle, tant matériels que
logiciels, puisque devant être traitées selon lui de manière uniforme. Alors que la notion de localité était
ajoutée au dessus d’un formalisme existant comme dans π1` ou Dπ, il propose d’en faire l’objet de bases
des systèmes mobiles. Ces localités ou ambients seront des barrières partitionnant “l’espace matériel et
logiciel”. Ces ambients seront l’unité de la base des différentes caractéristiques d’un système mobile. Un
ambient sera une unité de :

– localité : un processus sera attaché à un ambient de même que récursivement d’autres ambients.
Ceci créera une hiérarchie de domaines tels que portable/sous-réseau/LAN/internet.

– mobilité : une localité pourra s’échapper d’une localité englobante ou au contraire entrer dans une
autre, sous réserve de posséder les autorisations de franchissement de ses barrières ; le portable
interrompt sa connexion GPRS en entrant dans la gare pour se connecter au réseau Wifi de celle-
ci.

– distribution : l’ambient décrit clairement un espace qui peut être associé à un processeur. Il délimite
une sphère de communications, rendant celles-ci locales, évitant les problèmes de communications
distribuées entre différents sites.

– sécurité : l’ambient délimite clairement deux espaces entre lesquels les interactions doivent être
explicitées et autorisées.

Cardelli retient comme formalisme pour modéliser les systèmes mobiles le calcul des ambients qu’il
a précédemment introduit avec Gordon [CG98].

1.2.1 Une présentation graphique
Le calcul des ambients a donc pour but la modélisation des aspects mobiles de l’informatique en

intégrant notamment au plus bas niveau les notions de barrières, localités ou domaines.
Informellement, un ambient est une boîte portant un nom, dans laquelle des processus s’exécutent ;

il contient également d’autres ambients (boîtes) créant ainsi une hiérarchie d’ambients. Les actions exé-
cutées par les processus sont des capacités de mobilité et des actions de communications.

Les ambients constituent ainsi des unités de distribution tant sur le plan matériel que logiciel, puisque
définissant clairement un espace de calcul.

Les ambients constituent surtout une unité de déplacement, puisque lorsque ceux-ci se déplacent, ils
se déplacent avec leur contenu. De plus, la mobilité dans le calcul des ambients est subjective dans le
sens où c’est l’ambient qui bouge de son propre chef en exécutant une de ses capacités. Ceci s’oppose à
une mobilité objective où l’ambient se trouve déplacé par un tiers.

Les capacités (de mobilité) in, out, open permettent à un ambient qui les exécutent de respective-
ment entrer dans un ambient voisin de nom a (in a), de sortir de l’ambient englobant de nom b (out b),
d’ouvrir l’enveloppe d’un ambient contenu de nom c (open c).

Example 2 Voici décrit de manière graphique un processus du calcul des ambients :

b

c

in a out b

a
open c
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Il est composé de 3 ambients, nommés a, b et c ; les ambients a et c se trouvent à l’intérieur de
l’ambient b. De plus, c dispose des capacités in a, out b et a de la capacité open c.

Etudions maintenant la dynamique de ce processus selon le rôle des capacités que nous avons infor-
mellement décrit (voir figure 1.1).

b

a

open c
c

out b

(a)

b

a

out b

(b)

b a

(c)

FIG. 1.1 – Dynamique des ambients

L’ambient c peut exercer sa capacité à entrer dans l’ambient a qui se trouve à ses cotés : l’ambient
c se déplace à l’intérieur de l’ambient a et perd sa capacité in a (figure 1.1(a)).

L’ambient a peut alors exercer sa capacité à ouvrir un ambient de nom c ; l’enveloppe de l’ambient
c est alors dissoute et son contenu (out b) devient contenu de a (figure 1.1(b)).

On peut remarquer que a possède dorénavant la capacité à sortir de b (out b), capacité qu’il n’avait
pas initialement. Ainsi, ouvrir des ambients offre la possibilité d’acquérir de nouvelles capacités (nous
verrons plus tard que les communications rendent également possible cette acquisition).

Finalement, l’ambient a exerçant sa capacité out b, le processus obtenu est celui de la figure 1.1(c).
Il faut noter que partant du processus initial, l’ambient c pouvait pleinement exercer sa capacité

out b, donnant ainsi le processus

b

a
open c

c

in a

On voit ainsi apparaître le non-déterminisme de l’exécution d’un processus du calcul des ambients.
Remarquons également que dans ce dernier processus, plus aucun ambient ne peut exercer une de ses
capacités, l’ambient a n’étant notamment plus voisin de l’ambient c.

Si on souhaite parer cette possibilité d’exécution, il convient simplement à l’intérieur de c de com-
poser les deux capacités en séquence in a.out b, imposant à in a d’être exercer en premier.

Décrivons maintenant de manière formelle la syntaxe des processus du calcul des ambients ainsi la
notion d’exécution des ces processus.

1.2.2 Syntaxe et sémantique
syntaxe du calcul des ambients Nous supposons un ensemble dénombrable de nomsN et on utilisera
notamment a, b, c, m, n, . . . pour désigner les éléments deN . Les processus du calcul des ambients sont
définis à la figure 1.2.

Les opérateurs de restriction (de nom) et de réception sont les seuls lieurs de la syntaxe ; le nom n
est lié dans les expressions (νn)P et (n).P . Nous supposerons que deux processus α-équivalents (ie
pouvant être obtenus l’un de l’autre par renommage de leurs variables liées) sont égaux. Une occurrence
d’un nom n est libre si elle n’est pas dans la portée d’un lieur (νn) ou (n). On notera fn(P ) l’ensemble
des noms ayant au moins une occurrence libre dans le processus P .
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P : := processus M : := capacités
0 inactif n nom
M [P ] ambient inM entrer dans M
P | Q composition outM sortir de M
M.P préfixe de capacités openM ouvrir M
(n).P réception ε séquence vide
〈M〉 émission M.M ′ concaténation
!P réplication
(νn)P restriction de nom

FIG. 1.2 – Processus et capacités

sémantique opérationnelle La sémantique opérationnelle du calcul des ambients est définie à l’aide
de deux relations, la relation de congruence structurelle et la relation de réduction.

La relation de congruence structurelle, notée ≡, est définie sur l’ensemble des processus. Cette rela-
tion identifie des processus qui, bien que syntaxiquement différents, se veulent désigner le même objet
et posséder ainsi le même comportement. Cette relation est définie comme étant la plus petite vérifiant
les axiomes donnés à la figure 1.3.

≡ est une congruence (Struct Congr)

P | Q ≡ Q | P (Struct Par Comm)
(P | Q) | R ≡ P | (Q | R) (Struct Par Assoc)
P | 0 ≡ P (Struct Zero Par)

(νn)(νm)P ≡ (νm)(νn)P (Struct Res Res)
(νn)0 ≡ 0 (Struct Res Zero)
(νn)(P | Q) ≡ P | (νn)Q si n 6∈ fn(P ) (Struct Res Par)
(νn)(m[P ]) ≡ m[(νn)P ] si n 6= m (Struct Res Amb)

ε.P ≡ P (Struct ε)
(M.M ′).P ≡M.M ′.P (Struct .)

!P ≡ P | !P (Struct Repl Copy)
!0 ≡ 0 (Struct Repl Zero)
!(P | Q) ≡ !P | !Q (Struct Repl Par)
!!P ≡ !P (Struct Repl Repl)

FIG. 1.3 – Congruence Structurelle P ≡ Q

La relation de congruence structurelle énonce notamment (outre le fait d’être une congruence) que
la relation de composition est associative (Struct Par Assoc), commutative (Struct Par Comm) et que
le processus inactif 0 est son élément neutre (Struct Zero Par). Les règles concernant l’opérateur de
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restriction (Struct Res _) sont standarts et similaires à celles du π-calcul. La relation de congruence
structurelle stipule de plus que la concaténation de capacités “coïncide” avec la construction de préfixes
de capacités (Struct ε et Struct .).

Il convient de noter que les deux axiomes (Struct Repl Par) et (Struct Repl Repl) concernant la
réplication ne figurent pas dans les articles qui ont introduit le calcul des ambients [CG98, CG00b] mais
sont par exemple considérés dans [CG00a]. Ces axiomes sont souvent également considérés dans le cas
du π-calcul. Ils ont l’avantage d’assurer la décidabilité de la congruence structurelle dans le cas du π-
calcul [Hir99] comme dans le cas du calcul des ambients [Dal00] 5. On peut de plus aisément prouver
que, contrairement à Dπ, ces axiomes n’impliquent pas que a[P ] | a[Q] ≡ a[P | Q].

Le second élément de la sémantique opérationnelle du calcul des ambients spécifie la manière dont
s’exécutent les processus et est donnée par la relation de réduction → définie comme la plus petite
relation vérifiant les règles décrites à la figure 1.4.

n[inm.P | Q] | m[R]→ m[n[P | Q] | R] (Red In)
m[n[outm.P | Q] | R]→ n[P | Q] | m[R] (Red Out)
open n.P | n[Q]→ P | Q (Red Open)

〈M〉 | (n).P → P{n←M} (Red I/O)

P → Q⇒ P | R→ Q | R (Red Par)
P → Q⇒ n[P ]→ n[Q] (Red Amb)
P → Q⇒ (νn)P → (νn)Q (Red Res)
P ′ ≡ P, P → Q,Q ≡ Q′ ⇒ P ′ → Q′ (Red ≡)

FIG. 1.4 – Réduction P → Q

Les trois premières règles (Red In - Red Out - Red Open) définissent formellement l’exécution des
capacités in, out et open respectivement. La règle de communication (Red I/O) est directement inspirée
du mécanisme de communication du π-calcul asynchrone.

Il convient cependant de noter que les communications ne s’établissent qu’entre processus voisins,
en particulier appartenant au même ambient ; cette notion de localité est suffisante et justifie l’absence
de canaux de communication.

Notez aussi que l’objet des communications obéit à la syntaxe M , c’est-à-dire est une séquence de
noms et/ou de capacités. Ainsi, comme dans le cas du π-calcul, les noms peuvent être communiqués mais
également des (séquences de) capacités créant ainsi la possibilité de nouvelles interactions entre agents.

Les trois règles suivantes (Red Par - Red Amb - Red Res) définissent les contextes possibles sous
lesquelles la réduction peut se produire. Finalement, la règle (Red ≡) spécifie que les processus équiva-
lents se réduisent de manière identique (ceci reviendrait à définir la relation de réduction sur les classes
d’équivalence de ≡).

Nous noterons→∗ la clôture réflexive et transitive de la relation de réduction→.

Example 3 Nous allons illustrer les différentes caractéristiques du calcul des ambients au travers d’un
exemple ; nous allons modéliser (sommairement) l’accès d’une applet à un site sécurisé par un pare-feu.

5Sans ces axiomes, le problème de décision de la congruence structurelle pour le π-calcul comme pour le calcul des ambients
reste un problème ouvert.
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On retrouvera dans la modélisation des ambients applet , pare_feu et site_securise . Nous mettrons
en avant les capacités ou communications sur le point d’être exécutées.

Le site_securise est protégé car placé dans l’ambient pare_feu ; l’applet émet une requête (sous
la forme d’un ambient req ) contenant son identité vers le pare_feu et recevra en retour une notifica-
tion (sous la forme d’un ambient ack ) contenant le programme de routage vers le site sécurisé. Nous
modélisons cette situation par le processus

applet

req

〈applet〉 | out applet .in pare_feu .0
| open ack .CODE_APPLET

|

pare_feu

!(νgarde)open req .(x).GARDE |
site_securise

!open navette .0 | CODE_SECURISE

dans lequel les processus CODE_APPLET et CODE_SECURISE sont quelconques et le proces-
sus GARDE est défini comme

garde

ack [out garde .out pare_feu.in x.in pare_feu.in garde .in navette .0]
| navette [open x.out garde .in site_securise .0]

L’ambient req exerce successivement ses capacités out applet et in parefeu ; il sort donc de applet ,
puis entre dans parefeu ,

applet

open ack .CODE_APPLET
|

pare_feu

!(νgarde)open req .(x).GARDE |
req

〈applet〉
|

site_securise
!open navette .0 | CODE_SECURISE

La requête a ainsi été transmise au pare_feu. Maintenant, du fait de (Struct Repl Copy),

!(νgarde)open req .(x).GARDE ≡ !(νgarde)open req .(x).GARDE | (νgarde) open req .(x).GARDE

et de (Struct Res Par),

((νgarde)open req .(x).GARDE ) | req [〈applet 〉] ≡ (νgarde)(open req .(x).GARDE | req [〈applet〉])

La capacité openreq de la copie du processus, qui a été exhibée, peut être exécutée, donnant le processus

applet

open ack .CODE_APPLET
|

pare_feu

(νgarde)( (x) .GARDE | 〈applet〉 ) |

!(νgarde)open req .(x).GARDE |
site_securise

!open navette .0 | CODE_SECURISE

Une communication peut maintenant avoir lieu, instanciant GARDE avec l’identifiant de l’applet
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applet

open ack .CODE_APPLET
|

pare_feu

(νgarde)

garde

ack [ out garde .out pare_feu.in applet .in pare_feu.in garde .in navette .0]

| navette [open applet .out garde .in site_securise .0]

|

!(νgarde)open req .(x).GARDE |
site_securise

!open navette .0 | CODE_SECURISE

La notification peut être transmise à l’applet , grâce à l’ambient ack qui sort de garde , puis de pare_feu

et entre dans applet . On remarquera que c’est l’action de communication précédente qui a rendu pos-
sible cette dernière action,

(νgarde)

0

B

B

B

B

B

B

B

B

B

B

B

B

B

@

applet

ack [in pare_feu.in garde .in navette .0] | open ack .CODE_APPLET
|

pare_feu
garde

navette [open applet .out garde .in site_securise .0]
|

!(νgarde)open req .(x).GARDE |
site_securise

!open navette .0 | CODE_SECURISE

1

C

C

C

C

C

C

C

C

C

C

C

C

C

A

Notez que le nom garde est maintenant partagé entre le pare_feu et l’applet ; l’ambient applet peut
exercer sa capacité open ack , lui permettant d’acquérir les capacités pour entrer dans le pare_feu

(νgarde)

0

B

B

B

B

B

B

B

B

B

B

B

B

B

@

applet

in pare_feu.in garde .in navette .0 | CODE_APPLET
|

pare_feu
garde

navette [open applet .out garde .in site_securise .0]
|

!(νgarde)open req .(x).GARDE |
site_securise

!open navette .0 | CODE_SECURISE

1

C

C

C

C

C

C

C

C

C

C

C

C

C

A

Une fois ces capacités exécutées,
pare_feu

(νgarde)

garde

navette

open applet .out garde .in site_securise .0 | applet [CODE_APPLET ]
|

!(νgarde)open req .(x).GARDE |
site_securise

!open navette .0 | CODE_SECURISE

L’ambient navette exécute sa capacité à ouvrir applet et à sortir de garde ,
pare_feu

(νgarde)
garde

0
|

navette

in site_securise .0 | CODE_APPLET
|

!(νgarde)open req .(x).GARDE |
site_securise

!open navette .0 | open navette .0 | CODE_SECURISE
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L’ambient navette peut alors entrer dans le site_securise , où il sera finalement ouvert

pare_feu

!(νgarde)open req .(x).GARDE |
site_securise

!open navette .0 | CODE_APPLET | CODE_SECURISE

| (νgarde)
garde

0

On pourra remarquer que l’utilisation de l’opérateur de restriction pour le nom garde fait que celui-
ci est propre à chaque applet voulant accéder au site_securise . Ceci garantit d’une certaine façon un
des aspects concernant la sécurité de l’accès au site. Notez qu’un reliquat de l’interaction entre applet et
pare_feu demeure sous la forme du processus (νgarde)garde [0] ; il aurait été assez simple de mettre en
œuvre un “ramasse-miette” pour se débarrasser de celui-ci. Cependant, d’un point de vue opérationnel,
ce processus est inoffensif puisque ne pouvant interagir avec d’autres ambients, il se comporte comme
0 6.

processus “malformés” La syntaxe du calcul des ambients autorise des processus qu’on pourrait qua-
lifier de malformés au regard des intuitions que nous avons données ; ainsi, le processus ina.out b[0] est
un ambient “nommé” par une séquence de capacités. Un tel processus peut être obtenu après réduction
d’une communication, par exemple de 〈in a.out b〉 | (n).n[0]. Il serait possible d’éviter que ce type
de processus malformés apparaissent au cours de réductions grâce à un système de typage comme celui
décrit dans [CG99]. Cependant, nous ne supposerons ici rien de tel puisque ces processus ne gêneront
nullement nos développements.

structure arborescente des processus Dans notre exemple introductif, nous avons représenté les pro-
cessus comme un ensemble de boîtes possédant des capacités (de mouvement). Une autre représentation
graphique associée aux processus est possible sous la forme d’arbres. Ces arbres sont d’arité non bor-
née (ie le nombre de fils d’un nœud peut être arbitraire) et non-ordonnés (ie il n’existe pas d’ordre a
priori entre les fils d’un même nœud). Ces arbres vont simplement traduire la structure hiérarchique des
ambients, les arêtes de l’arbre étant étiquetées par des noms de N .

En reprenant le processus initial de l’exemple 2 (ci-dessous à gauche) qui s’écrit formellement
b[c[in a.0 | out b.0] | a[open c.0]], il se verra associer l’arbre suivant (ci-dessous à droite) :

b

c

in a out b

a
open c

b

c a

L’exécution des capacités du processus modifieront la structure de l’arbre soit en réorganisant les
arêtes (capacités in et out), soit en détruisant des arêtes (capacités open) ; en considérant l’exécution de
la suite de capacités in a, open c, out b, on obtiendra la succession d’arbres

6Ce processus est un cas particulier de ce que Cardelli et Gordon appellent “un pare-feu parfait” (perfect firewall) [GC02],
pour lequel le terme “parfait confinement” serait meilleur : un processus (νn)n[P ] tel que le nom n n’est pas libre dans P offre
un parfait confinement dans le sens où aucun ambient ne peut interagir avec n pour y entrer, en sortir ou pour l’ouvrir. De plus,
dans notre cas particulier où P vaut 0, le contenu de l’ambient ne peut effectuer aucune réduction.
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b[a[c[out b.0] | open c.0]]

b

a

c

b[a[out b.0]]

b

a

b[0] | a[0]

b a

réplication vs récursion En lieu et place de l’opérateur de réplication, le calcul des ambients peut être
muni d’un opérateur de récursion comme cela a été fait dans [14, San01]. On suppose un ensemble dé-
nombrable de variables de récursion de processus, variables que nous noterons X , Y , Z , . . .. La syntaxe
du calcul est alors augmentée de la manière suivante : si P est un processus, alors il en va de même pour
(fixX.P ). L’opérateur fix est un lieur pour les variables de récursion.

La sémantique opérationnelle du calcul des ambients est adaptée simplement en ajoutant à la relation
de congruence structurelle la règle

(fixX.P ) ≡ P{X ← (fixX.P )} (Struct Fix Unfold)

La notation P{X ← (fixX.P )} désigne le processus P dans lequel toutes les occurrences libres de
la variable X ont été remplacées syntaxiquement par (fixX.P ).

Nous verrons plus tard que d’autres conditions peuvent être ajoutées à la syntaxe des processus avec
récursion ainsi que d’autres axiomes à la relation de congruence structurelle concernant cette construction
de récursion.

fragments du calcul Nous allons souvent considérer tout au long de ce mémoire divers fragments du
calcul des ambients. Ces fragments sont obtenus à la fois par restriction de la syntaxe des processus et
restriction en conséquence des relations de réduction et de congruence.

Lorsque l’opérateur de restriction de noms (νn) sera omis, nous parlerons du fragment public du
calcul des ambients et sera noté MA−ν . L’absence des primitives de communication ((n) et 〈M〉) définira
le fragment pur qui sera noté pMA. Dans ce cas, on supposera que la construction d’ambients n’utilise
que des noms, e.g. n[P ]. Nous considérerons fréquemment la combinaison de ces deux fragments, à
savoir pMA−ν , le fragment pur et public.

Nous considérerons également le calcul sans réplication, noté MA−! et le fragment dit statique, noté
SA, défini par la syntaxe suivante :

P ::= 0 | n[P ] | P | P

1.3 Quelques variantes du calcul des ambients

De nombreuses variantes du calcul des ambients ont été proposées depuis son introduction. Nous en
mentionnons quelques unes ici.
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Safe Ambients Il convient de remarquer, que dans le calcul des ambients, l’interaction des deux am-
bients en ce qui concerne les capacités ne se fait qu’à l’initiative uniquement de l’un des deux ; l’autre
se trouve purement passif et ne peut de son côté réagir en fonction de l’interaction. Ainsi, le processus
n[in m.out m.0] | m[P ] peut se réduire en n[0] | m[P ] sans que m n’ait été “au courant” de l’en-
trée puis de la sortie de n. Levi et Sangiorgi ont également montré dans [LS00] que cette dissymétrie
dans l’interaction entre deux ambients entraînait des interférences dans le calcul des ambients du fait
du chevauchement de réductions potentielles de différentes natures. Afin d’éliminer ses interférences,
qualifiées de “graves”, et de rendre les interactions plus symétriques, Levi et et Sangiorgi ont proposé
d’introduire dans le calcul des co-capabilités de la forme in n, out n et open n, dont l’idée est similaire
aux co-actions de CCS. Les règles de réduction pour les capacités in, out, open deviennent

n[inm.P | Q] | m[in n.R | S]→ m[n[P | Q] | R | S] (Safe Red In)
m[n[outm.P | Q] | out m.R | S]→ n[P | Q] | m[R | S] (Safe Red Out)
open n.P | n[open n.Q | R]→ P | Q | R Safe Red Open

Boxed Ambients Comme nous l’avons montré dans notre exemple, les communications “longues dis-
tances” comme l’applet envoyant une requête vers le pare-feu, combinent communications locales, mou-
vement (in,out) et dissolution (open).

Bugliesi, Castagna et Crafa expriment dans [BCC01] des critiques sur l’utilisation de la capacité
open, notamment sur le fait qu’elle puisse entraîner des failles de sécurité, puisque le contenu dangereux
d’un ambient ouvert peut se trouver en présence de code critique. Ils proposent un calcul alternatif appelé
“Boxed Ambient” ; ce calcul élimine la capacité open du calcul des ambients et la remplace par un
mécanisme plus sophistiqué de communications. Outre le mécanisme de communications originel, les
Boxed Ambients offrent de plus la possibilité de communications père/fils. Ces communications sont
modélisées dans la relation de réduction par les règles suivantes :

(x)n.P | n[〈M〉Q | R]→ P{x←M} | n[Q | R] (Red Input n)
〈M〉P | n[(x)↑.Q | R]→ P | n[Q{x←M} | R] (Red Input ↑)
〈M〉nP | n[(x).Q | R]→ P | n[Q{x←M} | R] (Red Output n)
(x).P | n[〈M〉↑Q | R]P{x←M} | n[Q | R] (Red Output ↑)

La première règle décrit un père qui reçoit un message émis par un fils de nom n, la seconde un fils
recevant un message de son père. La troisième règle décrit l’émission du père pour un de ses fils de nom
n et la dernière l’émission d’un fils vers son père.

Push and Pull Ambients Alors que Cardelli et Gordon avaient privilégié dans le calcul des ambients
une mobilité objective 7, Phillips et Vigliotti défendent un calcul avec une mobilité de type objective et
proposent le “Push and Pull Ambient Calculus” [PV02]. Ce calcul comme son nom l’indique permet à un
ambient de tirer (pull) en son intérieur un ambient voisin, ou au contraire de pousser (push) à l’extérieur
un ambient qu’il contient. Ces deux actions associées à l’ouverture d’un ambient constituent les capacités
du calcul et permettent les réductions suivantes :

m[pullm n.P | Q] | n[R]→ m[P | Q | n[R]] (Red Pull)
m[pushm n.P | Q | n[R]]→ m[P | Q] | n[R] (Red Push)

7[CG98] contient une argumentaire en faveur de ce type de mobilité.
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Pour terminer, citons également deux travaux proches des “Safe Ambients” puisque visant égale-
ment à mieux contrôler les interactions entre les ambients : les ambients robustes [GYY00] utilisent un
mécanisme co-actions similaires aux Safe Ambients à l’exception du fait que celui-ci renforce la notion
de sécurité, puisque par exemple un ambient n qui veut entrer dans un ambient m, doit bien sûr exer-
cer la capacité inm mais m l’autorise nominalement en exécutant la co-capacité in n. Finalement, les
interactions entre ambients sont encore plus précisées dans le “Controlled Mobile Ambients” [TZH02],
puisque la réduction implique une interaction tripartite entre l’ambient qui se déplace, l’ambient d’où il
part et l’ambient où il arrive.

De nombreux résultats décrits dans ce mémoire restent valides pour les variantes du calcul des am-
bients que nous avons présentées, notamment les méthodes algorithmiques et les résultats de complexité
du chapitre suivant. Cependant en ce qui concerne les résultats de décision, ceux-ci sont en général très
sensibles aux calculs utilisés. Seuls les “Safe Ambients” pour lesquels il existe une transformation simple
du calcul des ambients originel préservent assurément ces résultats.
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Chapitre 2

Vérification pour le calcul des ambients
sans récursion

Ce chapitre présente les travaux suivants [13, 12, 3]. Ces travaux ont été réalisés en collaboration
avec W. Charatonik, S. Dal Zilio, A.D. Gordon et S. Mukhopadhyay. La publication [3] se trouve en
annexe C.

2.1 Vérification dans les algèbres de processus
2.1.1 Quelques généralités sur la vérification de programmes

La vérification de programmes ou de systèmes est un domaine très vaste qui recouvre bien des aspects
et vise à vérifier formellement la correction des programmes. Le terme de “correction” est lui-même très
vague et cette notion ne saurait être absolue. On s’intéresse généralement à la correction d’un programme
vis-à-vis d’une spécification : le programme satisfait-il (vérifie-t-il, réalise-t-il, implémente-t-il) la spéci-
fication ? Cependant, deux questions demeurent : qu’est-ce qu’une spécification ? quand un programme
vérifie-t-il une spécification ?

De manière très abstraite, une spécification est définie par une syntaxe et une sémantique et la notion
de vérification est définie comme une relation entre programmes et spécifications. On note P |= S si le
programme P vérifie la spécification S. Il existe de très nombreux formalismes de spécification. Nous
en donnons quelques-uns ici :

– les formalismes logiques comme les logiques temporelles LTL (linear temporal logic) [Pnu77] ou
CTL (computational tree logic) [EH82] ou les logiques dynamiques comme PDL (propositional
dynamic logic) [FL77] ou le µ-calcul [Koz83]. Dans ce cas, un programme vérifie une spécification
s’il est modèle de la formule logique définissant cette spécification.

– des formalismes plus opérationnels comme les automates d’entrées-sorties (I/O automata) ou les
diagrammes d’états ou d’interaction d’UML. Vérifier la spécification peut être alors le fait d’exhi-
ber les mêmes traces de comportements ou d’interactions, de simuler ou de bissimuler la spécifi-
cation.

– la spécification peut être elle-même un programme. Le programme vérifie alors la spécification si
par exemple, les deux programmes sont équivalents ou s’il y a absence de régression, c’est-à-dire
si le programme à vérifier réalise au moins tout ce que peut faire le programme de spécification.

Dans le cas des algèbres de processus, les travaux sur la vérification regroupent majoritairement la
preuve d’équivalence entre programmes et la vérification pour des spécifications en logique temporelle
ou dynamique.

27
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Pour CCS et le π-calcul, de nombreux travaux ont eu pour but la vérification d’équivalences com-
portementales de programmes, se restreignant parfois à un fragment du calcul ; citons par exemple, pour
CCS [CPS93] et pour le π-calcul [Dam97]. Concernant le π-calcul, ont été également menées des re-
cherches sur la vérification semi-automatique utilisant des assistants de preuves comme COQ [Hir99] ou
Isabelle/HOL [RE99].

Nous avons déjà évoqué le fait que la sémantique d’un programme CCS pouvait être exprimée
comme un système de transitions labellées, offrant ainsi un support pour l’interprétation de logiques
modales. Hennessy et Milner proposent dans [HM80] une logique modale HM qui étend la logique
propositionnelle avec l’unique modalité 〈α〉φ qui est vrai pour un processus P si P α

→ P ′ et P ′ vérifie φ.
La logique HM bien que simpliste est puissante puisqu’elle est suffisante pour distinguer les processus
qui ne possèdent pas le même comportement 8 : si deux processus P,Q ne sont pas équivalents, il existe
une formule de HM vraie pour P et fausse pour Q. Cette relation entre logique modale et sémantique
comportementale a ensuite été étendue au π-calcul [MPW93]. Si la logique HM permet de donner une
caractérisation logique de l’équivalence comportementale de programmes, elle est cependant trop pauvre
pour être utilisée comme langage de spécification. Des propositions ont ainsi été faites pour étendre cette
logique par des opérateurs de point-fixes [Lar88, Sti89] produisant un µ-calcul permettant la vérification
de processus de CCS et du π-calcul. Des algorithmes et des outils ont été développés pour vérifier
par model-checking des processus de CCS [SW91] et du π-calcul [Dam96], ces approches se révélant
complètes pour certains fragments. Nous reviendrons sur ces travaux au chapitre 3.

Dans les systèmes d’états finis ou les algèbres de processus, le système est souvent décrit comme
une composition de sous-systèmes. Alors que l’approche immédiate serait d’effectuer le produit de tous
ces sous-systèmes (entraînant une explosion du nombre d’états à considérer) puis de considérer ce sys-
tème au travers de logiques classiques. Une autre solution est de pouvoir raisonner directement de façon
compositionnelle. On essaie par exemple de déduire une propriété du système à partir des propriétés de
ses composants. Ceci permet notamment de décomposer une preuve de vérification en des sous-preuves
selon la structure du système mais également d’abstraire un des sous-systèmes et de le remplacer par sa
spécification, ie l’ensemble requis des formules qu’il doit vérifier. Concernant cette approche composi-
tionnelle, nous pouvons citer notamment [ASW94, AD96, DG99].

2.1.2 Vérification par model-checking

Dans le cadre d’une spécification exprimée comme une formule logique, la relation de satisfaction
liant programmes et formules est généralement donnée sous la forme d’un système formel. Prouver que
le programme satisfait à la spécification revient donc à trouver une preuve correcte de ce fait au regard
du système formel.

model-checking vs démonstration (semi-)automatique Pour montrer que le programme vérifie effec-
tivement la spécification, deux techniques sont souvent opposées dans la littérature : le model-checking
et la démonstration de propriétés (theorem proving).

Le model-cheching sous-entend généralement une méthode exploratoire dans l’ensemble des états
d’un système et totalement automatique (méthode “presse-bouton”) ; ceci implique donc l’existence d’un
algorithme qui, donnés un programme et une spécification, retourne vrai si le programme est conforme à
la spécification.

Les principaux succès du model-cheking sont du domaine des systèmes d’états finis. Cependant,
depuis quelques années, les méthodes de model-checking ont été étendues à des systèmes dont le nombre

8Formellement, la logique HM distingue les processus qui ne sont pas (fortement) bissimilaires.
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d’états peut être infini. Ainsi, on peut prouver par model-checking des propriétés temporelles de systèmes
à pile (pushdown systems) ou de diverses algèbres de processus comme BPP ou PA.

La démonstration de propriétés sous-entend quant à elle un mécanisme lié à la notion de preuves, no-
tion connue pour être plus ou moins automatisable selon les types de systèmes et de propriétés auxquels
on s’intéresse. Au contraire du model-checking, les systèmes infinis se prêtent bien à ce type d’approche
puisque le système y est représenté de manière symbolique.

model-checking : local vs global On distingue deux types d’algorithmes pour résoudre le problème
de model-checking :

– le model-checking global détermine la valeur de vérité de la formule considérée pour tous les états
du modèle. Il se base donc sur la construction de l’ensemble des états qui vérifient la formule.
L’ensemble peut par exemple être décrit de manière extensionnelle dans le cas des systèmes d’états
finis ; cependant, pour les systèmes ayant un nombre d’états très grand voire infini, on construit
uniquement une représentation finie de cet ensemble et on parle de model-checking symbolique.
Pour les systèmes finis ou infinis, on utilise souvent des automates pour décrire les états dans
lesquels la formule est vraie.

– le model-checking local va tenter de prouver ou de réfuter l’assertion concernant le programme et
la formule donnés. La construction de la preuve amènera à considérer d’autres (sous-)problèmes
de model-checking, décomposant la formule selon ses sous-formules. Cette technique permet de
plus d’éviter de considérer ou de calculer explicitement l’ensemble des états du système à vérifier
dans le cas où cet ensemble n’est pas donné de manière extensionnelle. On parle alors de model-
checking à la volée (on-the-fly model-checking). La méthode de preuve de type tableaux est une
technique fréquemment employée pour résoudre les problèmes de model-checking locaux pour les
systèmes finis ou infinis.

2.2 Vérification par model-checking du calcul des ambients
2.2.1 La logique des ambients

Cardelli et Gordon introduisent dans [CG00a] une logique (dite “logique des ambients”) pour expri-
mer des propriétés des processus du calcul des ambients. Cette logique est modale puisqu’elle dispose
d’un opérateur temporel semblable à la modalité EF de la logique CTL. Cependant la partie la plus origi-
nale de la logique réside dans un ensemble d’opérateurs spatiaux permettant de raisonner sur la structure
même des processus et offrant ainsi un mécanisme pour exprimer des propriétés logiques de manière
compositionnelle. Cette logique sera ensuite enrichie dans [CG01b] par un ensemble d’opérateurs per-
mettant d’exprimer des propriétés sur les noms restreints d’un processus.

Outre l’ensemble dénombrable des noms N , nous considérons V un ensemble dénombrable de va-
riables de noms (N ,V étant disjoints). Nous désignons ces variables par x, y, z et utilisons η pour dénoter
un objet qui est soit un nom n, soit une variable x. La syntaxe de la logique des ambients L est présen-
tée à la figure 2.1. Cette logique est celle de [CG00a] à l’exception des opérateurs de révélation et de
masquage qui ont été ajoutés dans [CG01b].

La quantification existentielle est le seul lieur (de variables) de la syntaxe. Nous définissons de ma-
nière usuelle les notions de variables libres et liées. Notez que contrairement aux processus tous les noms
apparaissant dans une formule sont libres. Une formule est close si elle ne comporte pas de variables
libres.

Nous définissons la relation de sous-localité ↓ pour tout couple de processus P,Q comme P ↓ Q
ssi il existe un processus P ′ et un nom n tels que P ≡ n[Q] | P ′. La relation ↓∗ désignera la clôture
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φ, ψ ::= formule
T vrai
¬φ négation
φ ∨ ψ disjonction
0 vide
φ | ψ composition
φ . ψ adjoint de composition
η[φ] localité
φ@η placement
♦φ modalité “Finalement”
Gφ modalité “Quelque part”
∃x.φ quantification existentielle
ηφ révélation
φ �η masquage

FIG. 2.1 – La logique des ambients

réflexive et transitive de ↓. Nous notons φ{x ← m} la formule obtenue à partir de φ en y remplaçant
toutes les occurrences libres de la variable x par le nom m.

Nous définissons la sémantique de la logique L par une relation de satisfaction |= entre processus et
formules closes. Cette sémantique est donnée à la figure 2.2.

Décrivons informellement les caractéristiques de la logique des ambients : la logique L inclus les
connecteurs booléens T, ¬, et ∨ munis de leur interprétation usuelle et dispose de la quantification exis-
tentielle sur l’ensemble des noms. La logique L possède également une composante modale temporelle
sous la forme de la modalité “finalement” ♦, similaire à la modalité EF de la logique CTL. Cette modalité
permet d’exprimer des propriétés sur l’évolution (temporelle) d’un processus : un processus satisfait ♦φ
s’il possède un “descendant temporel” (ie un processus dans lequel il se réduit) qui satisfait φ.

L’originalité de la logique des ambients réside dans un ensemble d’opérateurs dits spatiaux permet-
tant de raisonner sur la structure même des processus. Ces opérateurs sont notamment vide 0, localité
n[ ] et de composition | . L’opérateur de composition permet de raisonner de manière compositionnelle,
puisque si P |= φ et Q |= ψ alors P | Q |= φ | ψ. Un tel opérateur est notamment évoqué dans
[Win85, Dam90] mais y est utilisé de manière restreinte. L’opérateur de composition utilisé ici est en
revanche identique à celui proposé par Caires et Monteiro dans [CM98].

Aux connecteurs spatiaux de localité et de composition sont associés des opérateurs duaux (ou ad-
joints) appelés respectivement placement et adjoint de composition ; cet adjoint de composition est simi-
laire à l’implication de [Dam88] et permet le raisonnement compositionnel suivant :

P |= φ . ψ Q |= φ

P | Q |= ψ

P garantit ψ sous la condition d’être placé dans un contexte vérifiant φ. Cette règle montre que l’opéra-
teur d’adjoint de composition est un opérateur d’implication. Similairement, la composition joue le rôle
de conjonction ; ainsi, P |= φ1 . (φ2 . φ3) ssi P |= (φ1 | φ2) . φ3.

Comme l’implication de [Dam88], l’opérateur d’adjoint de composition est voisin de l’implication
linéaire [Gir87] et de l’implication de la logique de relevance [Urq72].
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Il convient de remarquer que l’opérateur d’adjoint de composition permet une forme “concurrente”
pour le raisonnement pré/post-condition de la logique de Hoare pour les programmes séquentiels. L’élé-
ment principal d’un système de preuves pour une logique de Hoare est un triplet {φ}P{ψ} qui énonce
que l’exécution du programme P dans un environnement vérifiant φ nous amène dans un environnement
où ψ est vrai. Autrement dit, pour tout programme Q dont l’exécution, une fois terminée, mène dans
un environnement où φ est vrai, composé séquentiellement avec P produit un programme Q;P dont
l’exécution rend vraie la formule ψ. Toujours dans le cadre de la logique de Hoare et des programmes
séquentiels, un opérateur spatial dit “de séparation” proche de l’opérateur de composition, permet le rai-
sonnement pour des programmes manipulant des pointeurs [IO01, Rey02] ; cet opérateur de séparation
permet le raisonnement sur des parties indépendantes du tas où sont allouées les variables dynamiques.

Finalement, la logique des ambients contient également une modalité spatiale “Quelque part” G qui
permet d’exprimer des propriétés sur la structure profonde d’un processus.

Absent de la logique des ambients présentée dans [CG00a] puisque celle-ci était dédiée à un calcul
public, la logique que nous présentons dispose de deux opérateurs permettant de raisonner sur les noms
restreints. Il convient de noter qu’un processus P ne satisfait la formule de révélation nφ que si, après
une éventuelle α-conversion, la restriction (νn) pour le nom n peut être exhibée par P . Ainsi, P ne
peut satisfaire une formule nφ si le nom n est libre dans P . L’opérateur de masquage φ �n est dual
de celui de révélation. Ces opérateurs permettant d’exprimer des propriétés sur des noms liés soumis
à l’α-conversion sont proches de l’opérateur de “fraicheur”de Gabbay et Pitts, noté Nx.φ [GP99]. Cet
opérateur peut être ajouté à la logique avec la sémantique suivante : P |= Nx.φ ssi il existe un nom n
n’apparaissant libre ni dans P , ni dans φ et tel que P |= φ{x← n}.

P |= T
P |= ¬φ ssi non(P |= φ)
P |= φ ∨ ψ ssi P |= φ ou P |= ψ
P |= 0 ssi P ≡ 0
P |= φ | ψ ssi il existe des processus P ′, P ′′ tels que P ≡ P ′ | P ′′, P ′ |= φ et P ′′ |= ψ
P |= φ . ψ ssi pour tout processus P ′ tel que P ′ |= φ, P | P ′ |= ψ
P |= n[φ] ssi il existe un processus P ′ tel que P ≡ n[P ′] et P ′ |= φ
P |= φ@n ssi n[P ] |= φ
P |= nφ ssi il existe un processus P ′ tel que P ≡ (νn)P ′ et P ′ |= φ
P |= φ �n ssi (νn)P |= φ
P |= ♦φ ssi il existe un processus P ′ tel que P →∗ P ′ et P ′ |= φ
P |= Gφ ssi il existe un processus P ′ tel que P ↓∗ P ′ et P ′ |= φ
P |= ∃x.φ ssi il existe un nom m tel que P |= φ{x← m}

FIG. 2.2 – La relation de satisfaction P |= φ (pour un processus P et une formule close φ)

Nous utiliserons �A (“Toujours”), oA (“Partout”) comme des abbréviations pour respectivement
¬(♦¬A) et ¬(G¬A)

Nous utiliserons parfois le terme de “fragment spatial de la logique”. Ce fragment est obtenu à partir
de la logique des ambients en ôtant la modalité temporelle ♦, les opérateurs de révélation et de masquage
et la quantification existentielle.

Notons que, dans la logique des ambients, “espace et temps” ne sont pas séparés comme dans une
logique temporelle où les propositions atomiques (vraies ou fausses selon les états) seraient remplacées
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par une logique exprimant des propriétés sur la structure (spatiale) des états. La logique des ambients
intègre au même plan les deux types de raisonnement : il est possible de parler de l’évolution (composante
temporelle) d’un fragment (composante spatiale) d’un processus obtenu après exécution d’un certain
nombre de pas (composante temporelle).

Contrairement à une logique modale temporelle comme HM qui ne décrit que des propriétés ex-
tensionnelles des processus (ie liées à son fonctionnement), les opérateurs spatiaux de la logique des
ambients permettent de considérer des propriétés intentionnnelles (ie liées à l’anatomie même des pro-
cessus). Cependant, il est très simple de montrer que la logique ne peut distinguer deux processus qui
sont structurellement congrus.

Proposition 1 ([CGar]) Pour tout couple de processus P,Q, si P ≡ Q alors pour toute formule φ de la
logique L, P |= φ ssi Q |= φ.

Nous considérons les fragments suivants de la logique : L−. est la logique privée de l’opérateur
d’adjoint de composition, L−∃ sera la logique sans quantification, et L−ν la logique sans les opérateurs
de révélation et de masquage. Nous composerons ces restrictions ; ainsi, L−.,∃,ν sera la logique sans
adjoint de composition, ni quantification, ni opérateur de révélation ou de masquage.

La définition de l’équivalence entre deux processus des ambients passe parfois par la définition d’un
prédicat d’observation des processus [GC02]. On dit qu’un processus P

– exhibe le nom n s’il existe des noms m1, . . . ,mk (avec pour tout i, mi 6= n) et des processus P ′

et Q tel que P ≡ (νm1) . . . (νmk)n[Q] | P . On dit que n est une barbe (forte) de P .
– converge vers le nom n si P →∗ Q et Q exhibe le nom n. On dit que n est une barbe faible de P .
Il peut donc être important de décider si un processus possède une barbe (forte ou faible). Dans le

cas particulier d’un calcul public des ambients (sans restriction de noms), on peut exprimer le fait que n
est une barbe faible d’un processus P si et seulement si P |= n[T] | T.

Mentionnons pour terminer cette section sur la présentation de la logique des ambients qu’une lo-
gique spatiale pour le π-calcul a été proposée dans [CC02, CC03].

2.2.2 Le problème de model-checking
Un fragment décidable du problème

Cardelli et Gordon considèrent dans [CG00a] le problème de model-checking de MA−ν , le fragment
public du calcul des ambients (sans restriction) et de L−.,ν , la logique des ambients sans adjoint de
composition, ni opérateur de révélation ou masquage. Ils montrent que

Theorem 1 ([CG00a]) Le problème de model-checking du fragment public du calcul des ambients sans
réplication MA−ν

−! et de la logique L−.,ν (sans adjoint de composition, ni opérateurs de révélation ou
masquage) est décidable.

Considérons la famille de processus (Pi)0≥i définie récursivement comme P0 = (y).(p[y.0] | q[0])
et pour tout i > 0, Pi = (xi).〈xi.xi〉 | Pi−1. Il est simple de voir que Pn | 〈in q.out q〉 se réduit en
k + 1 étapes en p[(in q.out q)2k

.0] | q[0] où (in q.out q)2
k est une séquence constituée de 2k copies

des capacités in q.out q. Notons finalement que p[(in q.out q)2k

.0] | q[0] se réduit en 2k étapes en
p[0] | q[0]. Ainsi, un processus P peut

1. se réduire en un processus dont la taille est exponentielle dans la taille de P .

2. avoir un nombre exponentiel dans sa taille de descendants via la relation de réduction.



2.2. Vérification par model-checking du calcul des ambients 33

Pour ces raisons, il est simple de voir que l’algorithme proposé dans [CG00a] répondra au model-
checking en utilisant un espace exponentiel dans la taille du problème.

Cette explosion dans la taille des processus considérés, mentionnée au point 1, est bien sûr due aux
substitutions liées aux communications. Nous proposons une représentation alternative des processus
dans lesquels les substitutions sont gardées explicites. Nous redéfinissons sur cette représentation les
notions de réduction et de sous-localités en proposant pour ces notions des algorithmes polynomiaux.
Basé sur cette nouvelle représentation, pour répondre au problème du nombre de processus à considérer
(point 2), nous concevons un algorithme de model-checking de type local et à la volée, qui nous permet
de conclure que

Proposition 2 ([13, 3]) Le problème de model-checking du calcul des ambients public sans réplication
et de la logique des ambients sans adjoint de composition ni opérateurs de révélation ou masquage est
dans PSPACE.

Nous montrons de plus que cette borne est optimale, puisque le problème de model-checking est
PSPACE-dur pour divers fragments de la logique et du calcul des ambients.

Localité et placement permettent de coder l’égalité entre (variables de) noms ; ainsi, η = η ′ est valide
ssi η[T]@η′ est valide. En combinant cette égalité avec les connecteurs booléens et la quantification
existentielle sur les noms, il est très simple pour toute formule booléenne quantifiée B de construire une
formule de la logique des ambients ψB (de taille polynomiale) telle que B est valide ssi 0 |= ψB.

Le problème QBF étant un problème PSPACE-complet, on en déduit immédiatement le résultat de
PSPACE-dureté pour le fragment considéré de la logique.

Proposition 3 ([13]) Le problème de model-checking de MA−ν
−! , le fragment public du calcul des am-

bients sans réplication et de la logique L−.,ν (sans adjoint de composition, ni opérateurs de révélation
ou masquage) est PSPACE-dur.

Ainsi en combinant les propositions 2 et 3, on en déduit que le problème de model-checking du
fragment public du calcul des ambients et de la logique L−.,ν (sans adjoint de composition, ni opérateurs
de révélation ou masquage) est PSPACE-complet. Cependant, la quantification existentielle n’est pas la
seule source de PSPACE-dureté de la logique. Par réduction du problème QBF , nous montrons pour
L−.,∃,ν , la logique sans quantification, ni adjoint de composition, ni opérateur de masquage ou révélation,
que

Proposition 4 ([13]) Le problème de model-checking est PSPACE-dur pour la logique L−.,∃,ν et le
calcul des ambients

– pur et public sans replication pMA−ν
!

– sans réplication, public avec communications mais sans les capacités {in, out, open}

De plus, dans ce dernier cas du calcul public avec communication mais sans capacité, nous raffinons
notre résultat en prouvant en ce qui concerne la complexité de programme que

Proposition 5 ([13]) Pour chaque entier naturel k, il existe une formule fixée φk
∃ (resp. φk

∀) telle que le
problème de model-checking de cette formule pour les processus du calcul public avec communications
mais sans capacité est dur pour le k ième niveau existentiel (resp. universel) de la hiérarchie polynomiale.

Nous résumons nos résultats à la figure 2.3.
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Complexité combinée Complexité de programme Complexité d’expression

PSPACE-complet ΣP
k -dur , ΠP

k -dur (pour tout k ∈ N)
dur pour tous les niveaux de PH PSPACE-dur

FIG. 2.3 – Complexités pour le problème de model-checking du calcul des ambients public sans réplica-
tion MA−ν

−! et de la logique des ambients sans adjoint de composition L−..

Au delà du fragment décidable de Cardelli et Gordon

Nous avons considéré chacune des restrictions imposées sur le calcul et la logique dans [CG00a] et
étudions la possibilité d’étendre le model-checking en levant une à une ces restrictions.

la restriction de noms dans le calcul L’absence de l’opérateur de restriction dans le calcul et des
opérateurs correspondants dans la logique est inutile pour la décidabilité du problème de model-checking,
puisque

Proposition 6 ([12]) Le problème de model-checking du calcul des ambients sans réplication MA−! et
de L−., la logique des ambients sans adjoint de composition est PSPACE-complet.

Notons que ce résultat s’étend aisément à une logique intégrant l’opérateur de “fraîcheur” de Gabbay
et Pitts N; le traitement est similaire à celui de la quantification existentielle.

l’adjoint de composition dans la logique Il convient tout d’abord de remarquer que l’opérateur d’ad-
joint de composition est particulièrement puissant puisqu’il permet de réduire le problème de validité de
la logique des ambients dans celui du model-checking, puisque

Proposition 7 ([12]) 0 |= T . φ ssi la formule φ est valide.

Ainsi, nous sommes amenés à nous poser la question de la satisfiabilité de la logique des ambients.
Nous utilisons le fait qu’une structure finie peut être décrite comme un processus statique 9 et que la
logique L−. peut encoder FO, la logique du premier ordre. En appliquant le théorème de Trakhtenbrot
[Tra50], nous montrons que la satisfiabilité est indécidable pour la logique L−. interprétée sur le calcul
des ambients contenant le fragment statique. Ainsi,

Proposition 8 ([12]) Le problème de model-checking pour la logique L et tout fragment du calcul des
ambients contenant le fragment statique est indécidable.

Le résultat ci-dessus est obtenu en fait pour un fragment relativement simple de la logique contenant
les opérateurs booléens et spatiaux (0, n[ ], | ), l’adjoint de composition et la quantification existentielle.
Cette dernière joue un rôle capital puisque, si elle devait être omise dans le fragment que nous consi-
dérons, alors le problème de model-checking et de satisfiabilité deviendrait décidable pour le fragment
statique du calcul des ambients [CCG03, DZLM04]. Ces résultats ont été généralisés dans [CG04b]
en étendant le calcul statique par l’opérateur de restriction et la logique par les opérateurs de révéla-
tion, masquage et de “fraîcheur”. Alors que ce dernier opérateur préserve la décidabilité du problème
de model-checking, il y est montré en reprenant la technique que nous avons utilisée pour montrer la
proposition 8 qu’il en va différemment pour l’opérateur de révélation.

9On rappelle que le fragment statique contient les processus n’utilisant que les constructions suivantes : inactif 0, ambient
n[ ] et composition | .
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la réplication dans le calcul Finalement, concernant cette dernière restriction, nous montrons que le
problème de model-checking du calcul public et pur (ie sans restriction, ni communication) mais incluant
la réplication est également indécidable. Nous reviendrons plus précisément sur ce résultat au chapitre 4
mais il constitue la principale motivation du calcul des ambients à contrôle fini que nous présentons dans
le chapitre suivant.
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Chapitre 3

Vérification pour le calcul des ambients à
contrôle fini

Ce chapitre présente des travaux publiés dans [14] et menés en collaboration avec W. Charatonik et
A.D. Gordon. L’annexe D contient cette publication.

3.1 Le calcul des ambients à contrôle fini
L’absence totale de récursion dans le calcul des ambients implique non seulement que l’ensemble des

processus accessibles par réduction depuis un processus donné est fini mais de plus, que toute exécution
de ce processus termine. Ainsi, ce fragment ne permet même pas de modéliser les systèmes d’états finis.
Inversement, la présence de réplication ou de récursion dans le calcul, comme nous l’avons évoqué dans
le chapitre précédent et comme nous le montrerons dans le suivant, rend impossible la mécanisation
totale du model-checking.

Dans le cadre de CCS, il existe un fragment bien connu, appelé CCS à états finis (finite-state CCS)
pour lequel comme son nom l’indique un processus décrit un système dont le nombre d’états est fini. Ce
fragment est obtenu de manière purement syntaxique : les équations définissant le processus ne peuvent
être récursives que si les membres droits ne contiennent pas l’opérateur de composition. Informellement,
un processus à états finis possède un certain nombre de composantes s’exécutant de manière concur-
rente, mais ces composantes n’ont pas la possibilité de créer dynamiquement d’autres sous-processus (ou
threads). Pour ce fragment, le problème de model-checking pour le µ-calcul étendant la logique HM par
un opérateur de point-fixe [Lar88] est décidable [SW91]. Cette même restriction syntaxique appliquée
au π-calcul produit le π-calcul à contrôle fini 10. Comme pour CCS, le problème de model-checking du
µ-calcul est décidable pour le π-calcul à contrôle fini [Dam96].

Amadio et Meyssonnier proposent dans [AM02] un π-calcul asynchrone à contrôle fini. Contraire-
ment au cas synchrone où le nombre de composantes d’un système est globalement borné, ici seuls les
processus actifs, ie en attente de réception voient leur nombre borné. Ainsi, le nombre de messages
en attente de réception, lui, peut être arbitrairement grand. Amadio et Meyssonnier montrent que dans
ce cas le problème d’accessibilité de contrôle (c’est-à-dire la possibilité d’atteindre un processus conte-
nant un certain identificateur en position non-gardée) est indécidable. Ce problème est cependant montré
décidable lorsque les hypothèses d’unicité du receveur et d’entrées bornées sont ajoutées.

Nous nous donnons comme objectif de définir un fragment du calcul des ambients qui permettrait
10L’opérateur de restriction permettant de générer des noms “frais” différents de tous les autres fait qu’on peut considérer le

nombre d’états comme infini.

37
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d’exprimer n’importe quel système d’états finis et pour lequel le model-checking pour L−., la logique
des ambients sans adjoint de composition serait décidable.

La réplication n’est pas la forme de récursion la plus pratique lorsqu’il s’agit d’en décrire des formes
limitées. Nous considérons donc un calcul muni d’un opérateur de récursion explicite noté fix (utilisant
des identificateurs A, B, C) et défini au travers de la congruence structurelle par les deux axiomes
suivants :

(fixA.P ) ≡ P{X ← (fixA.P )} (Struct Fix Unfold)
(fixA.0) ≡ 0 (Struct Fix Id)

De plus, nous nous restreignons à un calcul où seuls des noms peuvent être communiqués. Nous
discuterons à la section 3.1.3 de cette restriction.

Il convient maintenant d’essayer de définir ce que pourrait être le calcul des ambients à contrôle fini.
Dans le cas du π-calcul synchrone à contrôle fini [Dam96], il est bien évident que la restriction syn-

taxique interdisant la récursion au travers de la composition fait que tout processus atteint par réduction
possède un nombre de composantes (ou plus simplement, un nombre de compositions) bornées. Il en
va différemment dans le calcul des ambients du fait des capacités de mobilité. Prenons, par exemple, le
processus (fixA.m[n[out m.A]]). Il est évident que la réduction de ce processus crée de plus en plus
de composantes susceptibles d’interagir avec d’autres composantes. Notez d’un autre côté qu’interdire
la récursion au travers de la composition implique, du fait de l’asynchronisme des communications du
calcul des ambients que, dans tout processus, un nombre borné de communications pourrait intervenir
lors de sa réduction, les rendant de fait inutiles.

Indépendamment de la restriction syntaxique adéquate, on pourrait exiger que, de plus, le nombre de
composantes du système soit globalement borné. Malheureusement, dans le cadre du calcul des ambients,
cette restriction est toujours insuffisante pour obtenir un système avec un nombre fini d’états ; nous
montrons à l’exemple 4 que pour cette restriction du calcul le problème de convergence de nom (et donc,
le problème de model-checking de la logique L−.) est indécidable.

Example 4 Nous montrons ici une réduction du problème de correspondance de Post (PCP) dans celui
de la convergence de nom pour un fragment du calcul des ambients pur, public avec récursion et tel que
qu’il n’y a pas de récursion au travers de la composition et tel que les processus considérés possèdent
un nombre borné de composition de processus (non réduits à 0).

On rappelle que le problème de correspondance de Post est donné par une famille indexée sur un
ensemble fini I de couples de mots sur l’alphabet {a, b}, ie ((ui, vi))i∈I avec pour tout i, ui, vi ∈
(a+ b)∗. Le problème est de décider s’il existe une suite finie d’indices i1, i2, . . . , in telle que :

ui1ui2 . . . uin = vi1vi2 . . . vin

Ce problème est bien connu pour être indécidable [Pos44].
A partir d’une instance de PCP, nous allons montrer comment construire un processus qui convergera

vers le nom spécial succes 11.
Le processus possède deux modes de fonctionnement : le premier consiste à construire deux mots,

l’un par concaténation des ui et l’autre des vi, le choix à chaque étape de la paire i utilisée étant non-
déterministe. Le processus entre également de manière non-déterministe dans le second mode ; celui-ci
consiste à vérifier si les deux mots construits à la première étape sont égaux et si cela est le cas alors
l’ambient succes est exhibé.

Le fonctionnement de notre processus sera orchestré par le processus Lock défini par

Lock
def
= (fixL.lock [open complet .L])

11L’encodage présenté ici est dans l’esprit de celui de [12], mais il diffère du fait de la nature différente des deux calculs.
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La concaténation d’une nouvelle paire ouvrira le verrou lock , procédera, puis libérera un ambient
complet marquant la fin de cette itération. La phase de vérification, quant à elle débutera par l’ou-
verture de lock , stoppant ainsi le mécanisme de la première phase.

Nous supposons deux noms d’ambients m1,m2 et, pour les lettres a, b, les noms a1, a2, b1, b2. Intuiti-
vement, les noms indicés par 1 (resp. par 2) sont associés aux mots ui (resp. vi) et à leur concaténation.
Pour simplifier l’écriture, pour un mot w = `1 . . . `k, nous utiliserons dans les processus w[P ] pour
`1[. . . [`k[P ]]..] et capw pour cap `1. . . . .cap `k (avec cap ∈ {in, out, open}).

Nous définissons une famille de processus Nw
j pour j ∈ {1, 2} et w ∈ {ui | 1 ≤ i ≤ n} si j = 1 et

w ∈ {vi | 1 ≤ i ≤ n} sinon par :

Nw
j

def
= (fixN.open lconcat j.mj [open cn.w[x[out w.inmj .in w.finj[outmj.out w.outmj.N ]]]])

Ce processus a pour but de concaténer le mot w à la séquence qui a déjà été construite ; il est aidé en
cela par le processus Auxj défini (pour 1 ≤ j ≤ 2) par

Auxj
def
= (fixA.open laux j .cn[inmj.open n.fin ′

j [outmj.A]])

Précisons maintenant comment les concaténations des mots sont représentées : pour les ui et donc pour
j = 1, au mot u3u1u5 sera associé le processus m1[Guide1 | m1[u3[m1[u1[m1[u5[s1[0]]]]]]] où le
processus Guidej est défini par (fixG.inmj.open x.n[outmj.G]) (pour 1 ≤ j ≤ 2}).

Finalement, le contrôle sera donné aux différents processus de concaténation par le processus CC

défini par

CC
def
= (fixC.openlock .lconcat 1[lconcat 2[laux 1[laux 2[openfin1.openfin2.openfin ′

1.openfin ′
2.complet [C]]]]])

On définit le processus CONCAT comme Aux1 | Aux2 | N
u1

1 | . . . | N
un

1 | N
v1

2 | . . . | N
vn

2 | CC

Détaillons ce mécanisme de concaténation en considérant les processus Nw
1 et Aux1 , une fois que

ceux-ci ont ouvert respectivement lconcat 1 et laux 1 ; nous étudions leur comportement par composition
avec le processus m1[Guide1 | m[0]].

m1[open cn.w[x[out w.inm1.in w.fin1[outm1.outw.outm1.N
w
1 ]]]] |

cn[ inm1 .open n.fin ′
1[outm1.Aux1]] | m1[ inm1 .open x.n[outm1.Guide1] | m[0]]

se réduit en
m1

open cn .w[x[out w.inm1.in w.fin1[outm1.out w.outm1.N
w
1 ]]] |

cn[open n.fin ′
1[outm1.Aux1]] | m1[open x.n[outm1.Guide1] | m[0]]

Notez qu’une autre exécution de ces deux capacités inm1 existe mais elle mène vers une situation
de blocage. Puis

m1

w[x[ outw.inm1 .in w.fin1[outm1.outw.outm1.N
w
1 ]]] |

open n.fin ′
1[outm1.Aux1] | m1[open x.n[outm1.Guide1] | m[0]]

On a alors
m1

w[] | open n.fin ′
1[outm1.Aux1] |

m1[x[in w.fin1[outm1.out w.outm1.N
w
1 ]] | open x .n[outm1.Guide1] | m[0]]
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qui se réduit en
m1

w[] | open n.fin ′
1[outm1.Aux1] |

m1[in w.fin1[outm1.out w.outm1.N
w
1 ] | n[ outm1 .Guide1] | m[0]]

Notez qu’à cet instant, la capacité in w de m1 pourrait être exécutée ; cependant, ceci entraînerait
un blocage. On réduit donc d’abord la capacité outm1 de l’ambient n,

m1

w[] | open n .fin ′
1[outm1.Aux1] | n[Guide1] | m1[ in w .fin1[outm1.outw.outm1.N

w
1 ] | m[0]]

On a alors
m1

w[m1[fin1[ outm1.outw.outm1 .N
w
1 ] | m[0]]] | fin ′

1[ outm1 .Aux1] | Guide1

qui se réduit finalement en

m1[Guide1 | w[m1[m[0]]]] | fin1[N
w
1 ] | fin ′

1[Aux1]

Considérons maintenant la seconde étape, à savoir la vérification des mots générés. Le processus
VERIF est défini par

open lock .openm1.openm2.open a1.open a2.SV | open lock .openm1.openm2.open b1.open b2.SV

Ce processus ouvre l’ambient lock pour éviter toute concaténation ultérieure, ouvre m1, m2 puis soit
les a, soit les b ; il est évident qu’un mauvais choix peut être réalisé même si les deux mots sont égaux.
Cependant, dans ce dernier cas, un bon choix (selon les premières lettres des deux mots) est toujours
possible. Notez également que lorsque l’exécution de SV débute, on est certain que les mots issus de la
première étape sont non vides. Ce processus SV est défini par

SV
def
= (fixU.openm1.U) | (fixV.openm2.V ) | (fixC.lverif [open term.C]) | OA | OB | YES

Les deux premières composantes de SV visent à éliminer les ambients m1 et m2. La composante d’iden-
tificateur C assure le contrôle de l’effacement des lettres et le bon enchaînement de chaque itération.

Les processus OA et OB ouvrent chacun la même lettre dans les deux mots (là encore, un mauvais
choix peut se produire, bloquant la réduction mais si les deux mots sont égaux un bon choix est toujours
possible). Ces deux processus sont définis par :

OA
def
= (fixA.open lverif [open a1.open a2.term[A]])

OB
def
= (fixB.open lverif [open b1.open b2.term[B ]])

Finalement, le processus YES exhibe l’ambient succes si les deux mots sont égaux et est défini comme
open s1.open s2.succes [0].

Pour terminer, nous définissons le processus PCP comme

PCP
def
= Lock | CONCAT | VERIF | m1[Guide1 | s1[0]] | m2[Guide2 | s2[0]]

Il est alors très simple de montrer que le processus PCP converge vers le nom succes si et seulement
si l’instance associée du problème de correspondance de Post a une solution.

A l’extrême, on pourrait interdire la récursion à la fois au travers de la composition et de la construc-
tion d’ambients ; cependant, cette restriction serait beaucoup trop drastique, puisque la structure spatiale
des processus ne pourrait être que de taille bornée. Nous verrons cependant que ces processus seront à
contrôle fini dans le sens où nous le définissons.
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(Identifier)
A est un identificateur, (A, τ) ∈ Γ

Γ ` A : τ

(Zero)

Γ ` 0 : 0

(Par)
Γ ` P : τ , Γ ` Q : θ

Γ ` P | Q : τ + θ

(Res)
Γ ` P : τ

Γ ` (νn)P : τ

(Output)

Γ ` 〈n〉 : 1

(Input)
Γ ` P : τ

Γ ` (n).P : max (τ − 1, 1)

(In/Out)
Γ ` P : τ , cap ∈ {in, out}

Γ ` cap n.P : max (τ, 1)

(Amb)
Γ ` P : τ

Γ ` n[P ] : τ + 1

(Open)
Γ ` P : τ

Γ ` open n.P : max (τ − 1, 1)

(Fix)
Γ ∪ {(A, τ)} ` P : θ , θ ≤ τ

Γ ` (fixA.P ) : τ

FIG. 3.1 – Typage des processus Γ ` P : τ

3.1.1 Le système de type FC
Pour définir le calcul des ambients à contrôle fini, nous définissons un système de typage FC présenté

à la figure 3.1. Γ désigne un environnement de typage défini comme un ensemble de paires (A, τ) où A
est un identificateur et τ un entier naturel.

Le type d’un processus sera un entier naturel qui bornera supérieurement le nombre d’ambients et
d’émissions actifs dans le processus 12. Un jugement de type Γ ` P : τ est valide s’il existe une
preuve du jugement utilisant les règles d’inférences du système FC. Un processus P est bien typé par un
environnement Γ s’il existe un entier naturel τ tel que le jugement Γ ` P : τ est valide. Un processus
P est dit à contrôle fini s’il existe un environnement Γ qui permet de bien typer P .

Il existe une notion de type principal pour le système FC.

Proposition 9 ([14]) Pour tout processus P et tout environnement Γ tel que P est bien typé par Γ, alors
il existe un plus petit τ tel que Γ ` P : τ est valide.

Notons T FC(P,Γ) ce type principal. Nous avons alors la propriété de réduction du sujet suivante, qui
stipule qu’au cours de l’exécution le type d’un processus ne peut pas croître :

Proposition 10 ([14]) Pour tout processus P et tout environnement Γ tel que P est bien typé par Γ, si
P → Q alors Q est bien typé par Γ, et T FC(Q,Γ) ≤ T FC(P,Γ).

Finalement, la vérification de typage et l’inférence de type sont toutes les deux décidables,

Proposition 11 ([14]) Pour tout processus P et tout environnement Γ,
– pour tout entier naturel τ , on peut décider si Γ ` P : τ est valide.
– on peut décider si P peut être bien typé par Γ et calculer T FC(P,Γ).

3.1.2 Typage et contrôle fini
Le système de typage FC garantit bien la notion de “contrôle fini” puisque

Proposition 12 ([14]) Pour tout processus P typable par FC, il existe un nombre fini de processus deux
à deux non congrus accessibles par réduction depuis P .

12Pour des raisons techniques, seuls les processus congrus à 0 sont de type nul.
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Afin de mesurer les possibilités du calcul, nous donnons dans [14] divers exemples de processus à
contrôle fini et montrons qu’il est possible de coder dans notre calcul une version sans choix externe du
π-calcul à contrôle fini.

3.1.3 Communication de noms vs communication de capacités
Comme nous avons vu, nous nous restreignons aux communications de nom. En effet, la simple

possibilité de communiquer une capacité peut entraîner un comportement infini pour un processus. Ainsi,
le processus (fixA.(x).(〈in x〉 | A)) | 〈n〉 serait typable avec notre système (en supposant que la
règle pour l’émission de messages reste identique) alors que ce processus admet un nombre infini de
descendants, puisque

(fixA.(x).(〈in x〉 | A)) | 〈n〉 → (fixA.(x).(〈in x〉 | A)) | 〈in n〉 →
(fixA.(x).(〈in x〉 | A)) | 〈in (in n)〉 → ...

Ce problème peut être facilement résolu en considérant une capacité spéciale dead, ne permettant
pas de réduction, et en remplaçant les capacités malformées comme in (in n) par cette capacité.

La problématique reste cependant intacte pour la communication de séquences de messages. Ainsi,
le processus (fixA.(x).(〈x.x〉 | A)) | 〈n〉 peut se réduire en un nombre non borné de processus tous bien
formés. Une réponse à ce problème pourrait être l’utilisation du système de typage avec capacités affines
de [CG99] pour lequel ce dernier processus n’est pas typable.

Un calcul des ambients à contrôle fini intégrant réellement un mécanisme de communications de
séquences reste à définir.

3.2 Model-checking pour les ambients à contrôle fini
Puisque le nombre de processus accessible par la relation de réduction est fini, on peut aisément

adapter l’algorithme de model-checking de [12] pour ce calcul des ambients à contrôle fini. De plus, ceci
se fait sans majoration de la complexité.

Proposition 13 ([14]) Le problème de model-checking du calcul des ambients à contrôle fini et de L−.,
la logique des ambients sans adjoint de composition est PSPACE-complet.

Pour terminer ce chapitre, mentionnons que nos travaux ont été étendus par Lin [Lin04]. Basé sur le
calcul des ambients à contrôle fini que nous venons de présenter, Lin considère une logique des ambients
plus riche que la nôtre puisque intégrant un opérateur de point-fixe. Il démontre pour cette logique que
le problème de model-checking reste décidable, sans toutefois préciser la complexité.



Chapitre 4

Vérification en présence de réplication

Ce chapitre présente des travaux publiés dans [16, 4]. Ils étaient l’objet du stage de DEA de Iovka
Boneva encadré par S. Tison et moi-même.

4.1 Limitation de l’approche par model-checking en présence de réplica-
tion

L’opérateur de réplication est un mécanisme simple et élégant pour exprimer l’itération et ajoute
indéniablement de la puissance au calcul. Comme nous l’avons mentionné, Cardelli et Gordon ont montré
que le calcul pur (ie sans communication) était Turing-complet [CG00b] ; la preuve de ce résultat passe
par la simulation du fonctionnement d’une machine de Turing dans le calcul pur. Il est très simple de
voir que ce codage d’une machine de Turing implique le fait que le problème de model-checking de la
logique des ambients sans adjoint de composition est indécidable pour ce calcul.

D’autres travaux ont également eu pour but d’étudier l’expressivité du calcul des ambients : Zimmer
a proposé dans [Zim03] un encodage du π-calcul synchrone dans le calcul pur des “Safe Ambients”,
montrant ainsi que la mobilité du calcul des ambients pouvait simuler un mécanisme de communications.

Concernant le problème de vérification par model-checking, nous avons très vite prouvé par réduction
du problème de correspondance de Post (PCP) [Pos44] que

Theorem 2 [12] Le problème de model-checking du calcul pur et public pMA−ν avec la logique des
ambients (sans opérateur d’adjoint de composition) est indécidable.

Ceci montrait que la restriction de la vérification au calcul sans réplication de [CG00a] était nécessaire
pour la décidabilité du problème de model-checking de la logique L−.. On peut d’ailleurs en utilisant
la même réduction montrer que le problème d’accessibilité (étant donnés deux processus, est-ce que le
premier peut se réduire dans le second en un certain nombre d’étapes ?) était indécidable pour le fragment
pMA−ν .

Finalement, il a été prouvé que contrairement à CCS et au π-calcul 13, l’opérateur de restriction
était superflu pour obtenir la Turing-complétude du calcul des ambients ; dans [HLS02], Hirschkoff,
Lozes et Sangiorgi proposent un encodage d’une machine de Turing dans le calcul pur et public. Le
même résultat de Turing-complétude a été obtenu indépendamment par Busi et Zavattaro dans [BZ02]
par encodage d’une machine à registres (RAM - Random Access Machine). De par ce dernier encodage,
il est immédiat de voir que la convergence de nom (et donc, le problème de model-checking de L−.) est
indécidable pour le calcul pur et public.

13CCS et le π-calcul sont bien sûr Turing-complet ; cependant sans l’opérateur de restriction, ces deux formalismes auraient
l’expressivité des réseaux de Petri [Gol88, AM02].
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Ainsi, la présence de l’opérateur de réplication dans un calcul semble impliquer inévitablement l’in-
décidabilité du problème de model-checking pour ce calcul et la logique des ambients (même sans l’opé-
rateur d’adjoint de composition).

4.2 Le calcul pur et public sans la capacité open
4.2.1 Motivations

Pour surmonter les problèmes de l’indécision de la vérification par model-checking, il existe deux
possibilités : restreindre la classe des systèmes étudiés et/ou restreindre la classe des propriétés à vérifier.

C’est dans cette optique qu’a débutée l’étude que nous avons menée sur le calcul des ambients pur
sans la capacité open. Par prudence (ou pessimisme), nous avons décidé de restreindre à la fois le calcul
(ie les systèmes) et les propriétés.

restriction du calcul Nous avons décidé dans un premier temps de restreindre le calcul pur et public,
calcul connu pour être Turing-complet. L’affaiblissement peut passer notamment par la restriction du
jeu de capacités. Notre choix s’est posé sur l’élimination de la capacité open, motivé par les raisons
suivantes :

– la capacité open est pour le moins la plus controversée du calcul. S’il peut avoir un sens dans le
cas de modélisation d’aspect logiciel, il en va différemment pour ce qui est du matériel. Que peut
bien signifier l”’ouverture” d’un ordinateur portable ?

– le Boxed Ambient [BCC01] est une proposition d’un calcul qui ne comporte pas la capacité open,
remplacée par un mécanisme plus sophistiqué de communication père-fils. Le fragment pur sans
open du calcul des ambients coïncide donc avec le fragment sans communication du Boxed Am-
bients ; cette restriction semble donc être un point de départ avant de s’intéresser plus avant au
Boxed Ambients.

– une autre motivation est purement intuitive quant au calcul ne comportant que les capacités in et
out : alors que la capacité open modifie profondément l’arbre décrivant le processus en détruisant
certains de ses nœuds, les capacités (symétriques) in et out ne font que réorganiser cet arbre,
entretenant un espoir quant aux bonnes propriétés de ce fragment pour une vérification par model-
checking.

– finalement, toujours de manière informelle, la capacité open permet à un ambient d’acquérir de
nouvelles capacités par dissolution des frontières d’autres ambients tandis que, dans le cas de la
restriction aux capacités in et out, les ambients possèdent dès le départ, les capacités permettant
leur déplacement.

Il s’est, de plus, trouvé que Busi et Zavattaro ont mené une étude complémentaire en considérant un
calcul privé des capacités de mouvement in et out [BZ02]. Cependant, ceci n’est qu’une justification a
posteriori de notre étude, puisque nous ignorions ces travaux quand nous avons commencé cette dernière.
Nous reviendrons sur les travaux de Busi et Zavattaro dans la section 4.3.

restriction des propriétés à vérifier Une logique complète comme la logique des ambients, même
restreinte à un fragment décidable pour un calcul sans réplication, nous paraissait dans un premier temps
un peu ambitieux. Notre objectif a été de ne considérer qu’une classe bien connue de propriétés, appelée
propriété de sûreté (safety property).

Une propriété de sûreté marque l’absence d’un mauvais comportement d’un système lors de son
exécution ; elle est vérifiée par un processus si quelle que soit son exécution, celle-ci ne passe pas par
une mauvaise configuration. On se donne donc un ensemble de “mauvaises configurations”, ensemble
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soit fini, soit finiment décrit ; le problème se résume alors à décider s’il existe un processus qui est une
mauvaise configuration et est accessible (par réduction/exécution) depuis un processus initial donné.

Modestement, nous avons commencé par nous intéresser au problème d’accessibilité, qui correspond
au cas où l’ensemble des “mauvaises configurations” est réduit à un unique processus.

ambitions Notre objectif était de prouver que ce problème d’accessibilité entre deux processus était
décidable, puis d’étudier la possibilité d’étendre ce résultat vers la vérification de propriétés de sûreté
où les “mauvais” processus seraient décrits de manière particulièrement simple : ensembles réguliers
de processus décrits par une grammaire, formules du fragment spatial de la logique (sans adjoint de
composition, ni placement).

Cette démarche est à rapprocher de la vérification de propriétés de sûreté pour des systèmes infinis
tels que l’algèbre de processus PA ou les réseaux de Petri ; ainsi, pour l’algèbre PA, alors que la logique
temporelle CTL est indécidable [EK95], le fragment EF de cette logique permettant d’exprimer des
propriétés de sûreté est, lui, décidable [May97, LS02]. En ce qui concerne les réseaux de Petri, il est
connu que l’accessibilité y est décidable [May84] mais que le problème de model-checking, même pour
la logique EF, y est lui indécidable [Esp97]. Il est néanmoins possible de vérifier (partiellement) des
propriétés de sûreté pour les réseaux de Petri avec des techniques d’abstraction qui permettent de calculer
une représentation symbolique d’un sur-ensemble des états accessibles depuis une configuration ou un
ensemble de configurations initiales.

Idéalement, un résultat positif pour le problème d’accessibilité aurait sans doute permis d’aborder la
vérification de propriétés de sûreté pour le calcul des ambients pur et/ou les Boxed Ambients même de
manière partielle. Malheureusement, ce ne fut pas le cas.

4.2.2 Résultats
Les résultats énoncés dans cette section ont été publiés dans [16, 4]. La publication [4] se trouve en

annexe E.
Nous avons donc considéré pMA−ν,open, le calcul des ambients pur et public sans la capacité open

et montré que :

Theorem 3 ([16, 4]) L’accessibilité de la relation de réduction est indécidable dans pMA−ν,open, ie
donnés P,Q deux processus de pMA−ν,open, le problème “est-ce que P →∗ Q ?” est indécidable.

La preuve passe par l’encodage des exécutions d’une machine à deux compteurs et de l’indécision
du problème d’atteindre une configuration précise d’acceptance (état final et compteurs à zéro) pour de
telles machines.

La technique employée utilise le fait qu’une “partie” d’un processus, utilisé dans le calcul (par
exemple, pour décrire un incrément), peut “disparaître” grâce à la règle (Struct Repl Copy) !P ≡ !P | P
de la congruence structurelle. En effet, cette règle est généralement associée à la génération de copies
du processus P dans une vision orientée de la gauche vers la droite de !P ≡ !P | P ; cependant, nous
utilisons ici également le fait que (Struct Repl Copy) peut servir à éliminer des copies de P .

Nous avons émis l’hypothèse que la source de l’indécidabilité de la relation de réduction venait de
cette possibilité d’utiliser (Struct Repl Copy) dans les deux “directions” ; pour vérifier ceci, nous avons
introduit une version faible du calcul pMA−ν,open en considérant 14

– une relation de congruence stucturelle dans laquelle (Struct Repl Copy) !P ≡ !P | P est omise ;
– une relation de réduction enrichie par (Red Repl) !P → !P | P .

14Une telle définition apparaît notamment dans [AKPG01] et également dans [LS00] mais pour l’opérateur de récursion et
non celui de réplication.
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Nous validons notre hypothèse en montrant que :

Theorem 4 ([16, 4]) L’accessibilité de la relation de réduction est décidable dans le calcul pMA−ν,open

faible.

La preuve se fait par réduction vers le problème d’accessibilité dans les réseaux de Petri [May84].
Il est à noter que cette propriété de décision dépend également de manière cruciale du jeu de capacités
restreint de pMA−ν,open ; en effet, si on définit similairement un fragment faible pour pMA−ν , le calcul
pur et public, alors le problème d’accessibilité de la réduction pour ce calcul est indécidable. On peut
facilement obtenir ce résultat en utilisant la réduction du problème de correspondance de Post (PCP) de
[12].

Cependant, même le résultat positif du théorème 4 ne peut malheureusement pas être très utile en ce
qui concerne la vérification par model-checking, car nous avons montré que :

Theorem 5 Le problème de convergence de nom (et donc, de model-checking pour L−., la logique des
ambients sans adjoint de composition) est indécidable pour le calcul pMA−ν,open et le calcul pMA−ν,open

faible.

Ainsi, même pour un fragment simple du calcul pour lequel l’accessibilité de la relation de réduction
est décidable, le problème de convergence de nom est indécidable alors qu’il correspond, à la fois, à une
formule très simple de la logique et à un ensemble facilement descriptible de processus.

Récemment, notre travail a été complété par Busi et Zavattaro [BZ05] ; alors que nous avons obtenu
un résultat de décidabilité pour l’accessibilité de la relation de réduction en modifiant la sémantique
du calcul, ils ont quant à eux préservé la sémantique originelle mais restreint un peu plus la syntaxe :
ils limitent l’usage de la réplication aux processus qu’ils nomment “gardés”, c’est-à-dire débutant par
une capacité. Ainsi, la syntaxe de la réplication devient !in n.P et !out n.P . S’inspirant des techniques
que nous avons développées, Busi et Zavattaro montrent que dans ce cas l’accessibilité de la relation de
réduction est décidable. Ils étendent également ce résultat à une forme plus faible d’accessibilité qu’ils
nomment “accessibilité spatiale”, où le processus qu’on souhaite atteindre n’est que partiellement décrit
utilisant pour cela la décidabilité du problème de couverture dans les réseaux de Petri. Finalement, Busi
et Zavattaro montrent que le jeu de capacités considéré est crucial puisque l’ajout de la capacité open à
ce calcul avec réplication gardée ne permet pas de préserver la décidabilité de l’accessibilité de la relation
de réduction.

4.3 Expressivité de calculs minimalistes
Comme nous l’avons déjà mentionné, notre travail a été, avant tout, motivé par des problématiques

de vérification. Cependant, parallèlement à celui-ci, diverses études sur de petits fragments de calcul des
ambients ont été menées. Bien que visant uniquement à mesurer l’expressivité de tels fragments, ces
travaux sont néanmoins proche des nôtres.

Parallélement à notre travail, Maffeis et Phillips ont également considéré pMA−ν,open, le fragment
du calcul des ambients pur et public sans la capacité open et étudié son expressivité [MP05] ; ils ont
démontré la Turing-complétude de ce fragment y compris pour une restriction de la réplication aux
processus débutant par une capacité.

Il est à noter que
– l’encodage des machines à deux compteurs proposé dans [16] ne permettait pas de conclure à la

Turing-complétude de pMA−ν,open, puisque celui-ci construisait un processus systématiquement
divergent, dont aucune des suites de réductions possibles n’était terminante. Il en va différemment
dans [4] et le résultat de Turing-complétude peut être déduit de ce nouvel encodage.
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– la simulation des machines à registres de [MP05] ne permet pas d’obtenir le résultat d’indéci-
dabilité de l’accessiblité de la relation de réduction de pMA−ν,open. Bien au contraire, puisque
selon [BZ05], l’accessiblité de la relation de réduction pour le fragment considéré de pMA−ν,open

(réplication restreinte aux processus débutants par une capacité) est décidable.
Nous avons évoqué le fait que dans le cas du fragment pMA−ν,open où la réplication restreinte aux

processus débutants par une capacité, non seulement l’accessibilité de la relation de réduction était dé-
cidable, mais également une propriété plus forte dite “accessibilité spatiale” [BZ05]. Ceci permet d’ex-
primer des propriétés sur la structure spatiale d’un processus atteignable depuis un processus initial. Ce-
pendant, cette description de la structure spatiale à atteindre ne peut pas être quelconque puisque comme
mentionné explicitement dans [MP05], le problème de convergence de nom (et donc, de model-cheching
de la logique L−.) demeure indécidable pour ce fragment du calcul.

Nous avons déja mentionné les travaux de Busi et Zavattaro concernant le calcul des ambients pur
sans les capacités de mouvement in et out [BZ02, BZ04] ; les auteurs montrent qu’en présence de
réplication 15 , un calcul pur sans capacités de mouvement in et out (intégrant ou non la restriction de
nom) n’est pas Turing-complet 16. Nous allons voir dans la section 4.4 que bien que n’étant pas Turing-
complet, le problème de model-checking de ces calculs face à la logique L−. n’est pas décidable.

4.4 Le calcul pur et public sans les capacités in et out
Nous nous proposons dans cette section de compléter les résultats concernant la vérification par

model-checking de fragments du calcul des ambients avec réplication.
Comme nous avons évoqué précédemment, le calcul pMA−ν,mvt , c’est-à-dire le fragment pur, public

et sans mouvement du calcul des ambients, n’est pas Turing-complet [BZ04]. Cependant nous allons
montrer que le problème de model-checking de la logique L−. est malgré tout indécidable pour ce frag-
ment. Dans un second temps, nous montrons que le problème de convergence de nom est lui décidable.

Les réseaux de Petri vont constituer l’outil principal de la preuve de ces résultats.

réseau de Petri Pour une ensemble fini E, un multiensemble fini m sur E sera vu comme une appli-
cation de E dans N, l’ensemble des entiers naturels, tel que m(e) 6= 0 pour un nombre fini d’éléments e
de E. Nous notonsM(E) l’ensemble des multiensembles finis dont les élements sont dans E.

Un réseau de Petri est donné par un triplet (P,T,W ) tel que P est un ensemble fini de places, T est
un ensemble fini de transitions et W est une application de T dansM(P)×M(P).

Pour une transition t telle que W (t) = (s1, s2), on note •t le multiensemble s1 et t• le multiensemble
s2. Un marquage pour un réseau de Petri PN = (P,T,W ) est un multiensemble de places, ie un élément
deM(P). Une transition t est déclenchable pour un marquage m si •t ⊆ m.

Pour un marquage m, si t est déclenchable alors le déclenchement de t produit le marquage m ′ égal
à (mr

•t)∪ t•. On notera dans ce cas, m t
⇒ m′. On écrira m⇒ m′ s’il existe une transition t telle que

m
t
⇒ m′. Comme d’habitude,⇒∗ désignera la clôture réflexive-transitive de⇒.

4.4.1 Model-checking de pMA−ν,mvt face à la logique L−.

Nous montrons que le problème de model-checking du fragment pur, public et sans les capacités
de mouvement du calcul des ambients est indécidable face à la logique des ambients sans adjoint de

15Si l’opérateur de récursion (au lieu de la réplication) est considéré, alors la restriction de nom joue un rôle très important,
puisque délimitant la frontière de l’expressivité : le calcul pur sans capacité de mouvement est Turing-complet contrairement à
sa version publique.

16La non-terminaison de la réduction des processus y est décidable.
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composition.
La preuve est extrèmement simple et se réalise en deux étapes :

1. nous montrons que le fragment pMA−ν,mvt permet de simuler le fonctionnement des réseaux de
Petri

2. nous adaptons la preuve de l’indécidabilité du model-checking de la logique temporelle EF pour
les réseaux de Petri [Esp97] à la logique des ambients L−..

Pour être complètement précis, nous allons nous restreindre aux processus de pMA−ν,mvt où l’opé-
rateur de réplication ne s’applique qu’aux processus de la forme openn.P et où les ambients sont vides,
c’est-à-dire de la forme m[0].

Pour un processus P et un entier naturel k, on note P k la composition de k processus P , c’est-à-

dire
k

︷ ︸︸ ︷

P | . . . | P si k est strictement positif et 0 si k = 0. Pour un (multi)ensemble fini de processus
S = {P1, . . . , Pn}, on note ΠS le processus P1 | . . . | Pn.

encodage des réseaux de Petri dans pMA−ν,mvt Soit PN = (P,T,W ), un réseau de Petri ; on consi-
dère pour chaque place de P un nom p et pour chaque transition de T un nom t. Nous supposerons que
l’ensemble des places (et des noms de places) est {p1, . . . , pn} et que l’ensemble des transitions (et des
noms de transitions) est {t1, . . . , tm}. Nous supposerons de plus un nom lock .

L’idée intuitive est de représenter comme un processus le couple réseau de Petri-marquage de façon
à ce que le déclenchement des transitions dans le réseau (et donc l’évolution du marquage) soit simulé
par des réductions du processus.

Pour tout multiensemble de places m, on définit [[m]]post comme le processus Π{pi[0]m(pi) | 1 ≤ i ≤
n}. Nous utiliserons notamment [[m]]post pour représenter un marquage sous la forme d’un processus.

Pour une transition ti, nous définissons le processus [[ti]] comme

!open lock .[[•ti]]pre .(ti[0] | [[t•i ]]post | open ti.lock [0])

où pour un multiensemble de places m, [[m]]pre définit récursivement une séquence de capacités
comme [[∅]]pre = ε et [[m ∪ {p}]]pre = open p.[[m]]pre .

Finalement, pour le réseau de Petri PN , on définit le processus [[PN ]] comme lock [0] | [[T]]. L’en-
semble T étant égal à {t1, . . . , tm}, nous définissons [[T]] comme le processus Π{[[t1]], . . . , [[tn]]}.

Le fonctionnement de réseau PN pour un marquage m est simulé par un processus [[(PN ,m)]] défini
comme [[PN ]] | [[m]]post . L’ambient lock est utilisé pour gérer l’exclusion mutuelle entre les différentes
transitions. Intuitivement, la simulation du déclenchement d’une transition ti va

1. ouvrir l’ambient lock ,
2. ouvrir les ambients correspondant à des éléments (jetons) dans les places nécessaires au déclen-

chement de la transition, ie correspondant à •ti,
3. produire un ambient ti marquant le fait que cette transition est déclenchée et des ambients corres-

pondant aux éléments dans les places modifiées par le déclenchement de la transition, ie t•i ,
4. finalement, ouvrir l’ambient ti et produire un nouvel ambient lock marquant la complétion de la

transition.
Les processus exhibant l’ambient lock correspondent aux encodages des configurations du réseau.

Le choix de la transition à déclencher est purement non-déterministe et peut se faire de manière erronée :
une suite d’ouverture d’ambients se retrouve alors bloquée (le nombre de jetons dans une certaine place
se trouve être en nombre insuffisant pour rendre la transition réellement déclenchable), auquel cas le
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processus est effectivement bloqué et ne peut plus se réduire. Notre encodage est correct dans le sens
suivant :

Proposition 14 Pour tout réseau de Petri PN et tout marquage m de ce réseau,
1. il existe un processus P tel que [[(PN ,m)]] ≡ lock [0] | P ,
2. si m⇒∗ m′ alors [[(PN ,m)]]→∗ [[(PN ,m′)]]

3. pour tout processus Q′ tel que [[(PN ,m)]] →∗ lock [0] | Q′, il existe un marquage m′ tel que
lock [0] | Q′ ≡ [[(PN ,m′)]] et m⇒∗ m′,

4. pour toute transition ti et tout processus R′, si [[(PN ,m)]]→∗ ti [0] | R′ alors il existe m′,m′′ tels
que m⇒∗ m′ ti⇒ m′′ et
– il existe un processus P tel que ti [0] | R′ → P , et
– pour tout processus P tel que ti [0] | R′ → P , P ≡ [[(PN ,m′′)]]

model-checking de la logique L−. Comme nous l’avons déja évoqué, nous allons adapter la preuve
de [Esp97] montrant l’indécidabilité du model-checking des réseaux de Petri face à la logique temporelle
EF. Une des différences entre les logiques EF et L−. est l’existence dans EF de la modalité EX (Exists
neXt) ou pour être plus précis, dans notre cas, de la famille de modalités relativisées aux transitions
EX(ti) : une configuration (un marquage) vérifie une formule EX(ti)ψ si la transition ti est déclenchable
et après son déclenchement, la configuration obtenue vérifie la formule ψ. Ainsi, un marquage vérifie
EX(ti)true si et seulement si la transition ti y est déclenchable. Nous notons decl (ti) la formule qui
affirme que ti est déclenchable.

La preuve de [Esp97] est une réduction du problème d’inclusion des marquages accessibles des
réseaux de Petri, problème connu pour être indécidable. La réduction utilise une famille P de réseaux
de Petri ayant chacun une transition distinguée tAB et un marquage initial. Il convient de remarquer que
le réseau et son marquage initial vérifient que la transition tAB est initialement déclenchable et le reste
jusqu’à son déclenchement, puis demeure à jamais non déclenchable quel que soit le marquage atteint.
Le résultat d’indécidabilité est obtenu pour la formule suivante :

Ψu = AG(decl(tAB) −→ EX(tAB) EF (
∧

t∈T

¬decl(t)))

où AGψ (Always Globally) est équivalent à ¬(EF¬ψ). Informellement, cette formule signifie que dans
quelque configuration où la transition tAB est déclenchable, son déclenchement nous amène dans une
configuration m pour laquelle il existera une configuration m′ accessible après un certain nombre de
déclenchements de transitions (ie m⇒∗ m′) telle que m′ ne possède plus de transitions déclenchables.

Considérons maintenant la logique des ambients L−. et l’encodage des réseaux de Petri avec mar-
quage que nous avons proposé.

Notons tout d’abord que la logique nous permet d’identifier les processus obtenus par réduction
de [[(PN ,m0)]] qui correspondent effectivement à un encodage du marquage d’un réseau de Petri : de
par la proposition 14, tout processus P obtenu par réduction depuis [[(PN ,m0)]] qui vérifie la formule
lock [0] | T est structurellement congru à [[(PN ,m)]] pour un certain m tel que m0 ⇒

∗ m.
Essayons maintenant de définir une formule de la logique des ambients pour decl(ti) qui permettra

de tester si une certaine transition est déclenchable ; il est très simple de voir de par la définition de
[[ti]] (et particulièrement de la séquence de capacités [[•ti]]pre) que decl(ti) correspond précisément à la
formule17 ([[•ti]]post | T)

17Nous faisons ici un abus de notation utilisant le fait qu’un processus statique possède la même syntaxe qu’une formule de
la logique des ambients.
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Nous notons également le fait qu’une formule de la logique EF de la forme EFψ se traduira naturelle-
ment en une formule de la logique des ambients de la forme ♦((lock [0] | T)∧φ). Dualement, la formule
AGψ se traduira dans une formule de la logique des ambients de la forme �((lock [0] | T) =⇒ φ).
Finalement, considérons la sous-formule de Ψu de la forme EX(tAB)EFψ : comme nous l’avons déja
mentionné la logique des ambients ne dispose pas de modalité de type EX qui permet d’exprimer notam-
ment qu’une propriété sera vraie après un certain nombre fixé de transitions (ie de réduction). Cependant,
nous allons pouvoir utiliser la particularité de la formule Ψu et de notre encodage. En effet, il suffit de
traduire le fait que si tAB , est déclenchée, on finit par atteindre une configuration ayant une certaine
propriété. De plus, nous sommes en mesure d’observer le déclenchement de la transition tAB , puisque
juste avant la complétion de cette transition, le processus exhibera le nom tAB .

Utilisant le fait, pour les réseaux de la famille P et leur marquage initial, que tAB est toujours
déclenchable si et seulement si elle n’a jamais été déclenchée, nous définissons donc la formule Φu de la
logique des ambients L−. comme

�((tAB [0] | T) =⇒ ♦
∧

t∈T

¬([[•t]]post | lock [0] | T))

Proposition 15 Pour tout réseau de Petri PN de la famille P équipé d’un marquage initial m0, on a
PN ,m0 |= Ψu ssi [[(PN ,m0)]] |= Φu.

On en déduit

Theorem 6 le problème de model-checking du fragment pMA−ν,mvt du calcul des ambients face à la
logique L−. est indécidable.

4.4.2 Convergence de nom pour le fragment pMA−ν,mvt

Nous allons montrer dans cette section que le problème de convergence est décidable pour le frag-
ment du calcul des ambients pur, public et sans les capacités in, out.

La preuve se fera en deux temps : tout d’abord, nous allons restreindre la relation de réduction à
une version superficielle. Cette réduction restreinte fera que les ambients ne seront plus un contexte
admissible pour la réduction. Nous montrons alors que si la convergence de nom a lieu avec la relation
de réduction alors elle se produit également avec la relation superficielle.

Dans un second temps, nous réduisons le problème de convergence de nom dans le problème de
couverture des réseaux de Petri ; ceci est réalisé en utilisant le fait que les réseaux de Petri peuvent
simuler la relation de réduction superficielle.

Remark 1 Il convient de noter que si un processus exhibe le nom n alors on peut en déduire une pro-
priété purement syntaxique indépendante de la congruence structurelle ; si P exhibe le nom n, alors tout
processus Q congru à P sera de l’une des quatre formes suivantes R1 | n[R] | R2, R1 | n[R], n[R] | R2

ou n[R].

de la réduction vers la réduction superficielle Pour définir la réduction superficielle, nous allons tout
d’abord définir inductivement une famille de relations (→i)i∈N. Ces relations →i sont les plus petites
vérifiant les règles suivantes :

open n.P | n[Q]→i P | Q (Red Open i)
P →i Q⇒ P | R→i Q | R (Red Par)
P ≡ P ′, P ′ →i Q

′, Q′ ≡ Q⇒ P →i Q (Red ≡)

P →i Q⇒ n[P ]→i+1 n[Q] (Red Amb)
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Il est évident que P → Q si et seulement s’il existe un entier naturel i tel que P →i Q.
Nous nommerons→0 la relation de réduction superficielle. Nous montrons maintenant que la conver-

gence de nom est préservée lorsqu’on considère la réduction superficielle.

Proposition 16 Pour tout processus P , si P converge vers le nom n alors il existe un processus Q ′

exhibant le nom n tel que P →∗
0 Q

′.

Preuve : Si P converge vers n alors il existe des processus Q1, . . . , Qk tel que P → Q1 → Q2 →
. . . → Qk et Qk exhibe le nom n. Cette suite de réductions peut se réécrire à l’aide des relations →i

comme P →i1 Q1 →i2 Q2 →i3 . . . →ik Qk. Nous définissons le poids d’une telle suite de réductions
comme

∑k
j=1 ij . Si le poids de la suite de réductions P →i1 Q1 →i2 Q2 →i3 . . . →ik Qk est nul, alors

la preuve est terminée sinon on va transformer cette suite en une suite de poids strictement plus petit et
telle que son extrémité terminale exhibera elle aussi le nom n.

L’intuition derrière cette transformation est la suivante : si une réduction profonde (ie non super-
ficielle) a lieu et que l’ambient qui la contient est persistant (ie reste présent dans toute la suite de
réductions) alors cette réduction n’interfère pas avec l’exhibition finale et peut donc être éliminée. Au
contraire, si cet ambient est ouvert alors les réductions qui se sont produites en son sein peuvent être
retardées pour se produire au plus haut niveau.

Considérons donc la suite de réductions P →i1 Q1 →i2 Q2 →i3 . . . →ik Qk et il le plus grand
indice non nul. La réduction Qil−1

→il Qil fait nécessairement intervenir deux processus R,R′ tels que
m[R]→il m[R′]. Maintenant, nous raisonnons sur cet ambient :

– cet ambient n’est pas ouvert dans la suite de la réduction. Puisque toutes les réductions restantes
sont superficielles, aucune réduction ne se produit au niveau de R ′ ; ainsi, m[R′] reste un sous-
processus de Qil+1

, . . . , Qik modulo la congruence structurelle. Pour tout j tel que 0 ≤ j ≤ k− l,
on obtient le processus Q′

il+j
à partir de Qil+j

en remplaçant le sous-processus m[R′] par m[R]. Il
est alors simple de vérifier que

P →i1 Q1 →i2 . . .→il−2
Qil−2

→il−1
Qil−1

→0 Q
′
il+1
→0 . . .→0 Q

′
k

est bien une suite de réductions.
– cet ambient est ouvert dans la suite de la réduction. Nous supposons que cette ouverture a lieu au
h + 1ième élément de la suite. Puisque toutes les réductions restantes sont superficielles, aucune
réduction ne se produit pour le sous-processus m[R′] ; ainsi, m[R′] reste un sous-processus de la
suite tant que celui-ci n’est pas ouvert, ie de Qil+1

, . . . , Qih−1
, modulo la congruence structurelle.

On définit la suite de processus Q′
il+1

, . . . , Q′
ih−1

en remplaçant dans chacun desQil+1
, . . . , Qih−1

,
le sous-processus m[R′] par m[R]. Il est alors simple de montrer que

P →i1 Q1 →i2 . . .→il−2
Qil−1

→0 Q
′
il+1
→0 . . .→0 Q

′
ih−1
→0 S →il−1 Qih →0 . . .→0 Q

′
k

où S est identique à Qih mais possède un sous-processus R au lieu de R′, est bien une suite de
réductions.

Dans les deux cas, la suite de réductions obtenue est de poids strictement plus petit que celle d’origine.
De plus, le dernier processus de cette suite exhibe lui aussi le nom n. En réitérant cette transformation,
on obtient une suite de réductions superficielles dont le dernier processus exhibe le nom n. �

Nous n’allons plus considérer que la relation de réduction superficielle.
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de la réduction superficielle vers les réseaux de Petri Le point le plus important ici est de remarquer
que lors de la réduction de la capacité open, le processus résultant est la composition de deux sous-
processus du processus initial. Ainsi, ce sont les sous-processus du processus initial qui définiront les
différentes composantes des processus obtenus après réduction. Ceci permet de ne considérer qu’un
nombre fini de processus ; ceux-ci vont représenter les places d’un réseau de Petri et les transitions de ce
réseaux modéliseront leur interaction (superficielle).

Nous définissons SubProc(P ) comme l’ensemble des sous-processus de P . Ainsi, pour le processus
P valant openM.0 | m[!open n.0] | n[n[open l.0]] | l[a[0]], l’ensemble SubProc(P ) est égal 18 à







0, openm.0, open n.0, !open n.0, m[!open n.0],
open l.0, n[open l.0], n[n[open l.0]], a[0], l[a[0]],
openm.0 | m[!open n.0],
openm.0 | m[!open n.0] | n[n[open l.0]],
openm.0 | m[!open n.0] | n[n[open l.0]] | l[a[0]]







Pour un processus P , nous définissons le réseau de Petri PN P comme (P,T,W ) où :
– l’ensemble des places P est SubProc(P ) ;
– il existe dans T une transition pour chaque processus de la forme !Q (type 1) ou Q | R (type 2) et

une transition pour chaque couple de processus de la forme (open n.Q, n[R]) (type 3) ;
– l’application W est définie comme :

(1) si t est type 1 et mise pour !Q alors W (t) = ({!Q}, {!Q,Q}) ;
(2) si t est type 2 et mise pour Q | R alors W (t) = ({Q | R}, {Q,R}) ;
(3) si t est type 3 et mise pour (open n.Q, n[R]) alors W (t) = ({open n.Q, n[R]}, {Q,R}).

Nous donnons à la figure 4.1 le réseau PN P pour P valant openm.0 | m[!open n.0] | n[n[openl.0]] |
l[a[0]].

Soit P un processus ; considérons son réseau de Petri PN P et m un marquage de ce réseau. Nous
définissons [[PN P ,m]]proc comme le processus Π{pm(p) | p ∈ P}.

Nous montrons la correction de notre encodage en prouvant que :

Proposition 17 Pour tout processus P ,
– soient m,m′ des marquages de PN P . Si m ⇒∗ m′ alors [[PN P ,m]]proc ≡ [[PN P ,m

′]]proc ou
[[PN P ,m]]proc →

∗
0 [[PN P ,m

′]]proc ;
– pour tout processus Q tel que P →∗

0 Q, il existe un marquage m tel que m est accessible depuis
le marquage {P} (ie {P} ⇒∗ m) et [[PN P ,m]]proc ≡ Q.

De par la remarque 1 et la proposition 17,

Proposition 18 Le processus P converge vers le nom n si et seulement si il existe pour le réseau de Petri
PN P , une place de la forme n[Q] et un marquage m tel que {P} ⇒∗ m et 1 ≤ m(n[Q]).

Cette dernière condition est décidable puisque le réseau ne possède qu’un nombre fini de places (de
la forme n[Q]) et que le problème de couverture dans les réseaux de Petri est décidable,

Theorem 7 ([Rac78]) Soit PN un réseau de Petri et m0, un marquage initial de ce réseau. Pour tout
marquage m de PN , on peut décider s’il existe un marquage m′ de PN tel que m0 ⇒

∗ m′ et m ⊆ m′.

Ainsi,

Theorem 8 Le problème de convergence de nom est décidable pour le fragment pMA−ν,mvt du calcul
des ambients.

18Sans plus de précision, nous supposons que | induit un parenthèsage de la gauche vers la droite.
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T1

T2

T3 T4

T5

R1R2R3

openm.0 m[!open n.0]

n[n[open l.0]]

l[a[0]]

!open n.0

open n.0

n[open l.0]

open l.0

a[0]

0

openm.0 | m[!open n.0] |
n[n[open l.0]] | l[a[0]]

openm.0 | m[!open n.0] |
n[n[open l.0]]

openm.0 |
m[!open n.0]

FIG. 4.1 – Le réseau de Petri pour le processus openm.0 | m[!open n.0] | n[n[open l.0]] | l[a[0]]. Les
transitions T1-4 sont de type 2, la transtion T5 de type 1 et les transitions R1-3 sont de type 3.

4.5 Un schéma général
Nous résumons à la figure 4.2 des résultats de décidabilité concernant des fragments du calcul des

ambients pur, public et avec réplication. Ces résultats concernent la décidabilité du problème de model-
checking face à la logique sans adjoint de composition, de la convergence de nom et de l’accessibilité. A
chaque fragment est associé un tableau de trois cases, dont la première concerne le problème de model-
checking, la seconde celui de la convergence de nom et la dernière celui de l’accessibilité. La lettre D
est mise pour décidable, I pour indécidable et ? pour un problème encore ouvert. Les références [∗]
indiquent des résultats nouveaux présentés dans ce mémoire.

L’indice !g sur le nom des fragments indique des fragments où la réplication ne se trouve que devant
une capacité.
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pMA−ν

I [12] I I [12]

pMA−ν,mvt

I D [∗] ?

pMA−ν,open

I I [16] I [16]

pMA
−ν,mvt
!g

I [∗] D ?

pMA
−ν,open
!g

I I [MP05, BZ05] D [BZ05]

FIG. 4.2 – De la décidabilité du model-checking pour la logique L−., de la converge de nom et de
l’accessibilité pour divers fragments du calcul des ambients pur et public.



Chapitre 5

Conclusion et perspectives

Tentons dans cette conclusion d’avoir un regard critique sur le travail effectué. On peut dire que d’un
premier abord, cette série de travaux forme un YAP 19. En quoi ce qui a été réalisé n’est pas seulement
la simple reformulation de questions classiques pour un nouveau calcul et, peut-être plus important, que
peut-on en dégager ? Nous essayons de répondre à ces questions sur divers aspects de notre travail et de
formuler ce qui pourrait être des pistes pour améliorer ou poursuivre ces travaux.

bornes de complexité du model-checking Les bornes inférieures de complexité que nous avons mon-
trées pour le problème de model-checking sont obtenues pour des fragments du calcul et une logique très
simples. Ces bornes pourront sans aucun doute être réutilisées pour d’autres calculs, en particulier pour
le π-calcul. Elles tendent à montrer que la complexité combinée d’une logique spatiale équipée d’un
opérateur de composition/séparation associatif et commutatif sera irrémédiablement PSPACE-dure. Les
bornes obtenues pour la complexité de programmes relèvent plus de l’exercice ; bien qu’étant en pra-
tique les plus importantes, elles sont en revanche souvent très dépendantes du formalisme utilisé, donc
leur report à d’autres calculs semble difficile, voire exclu.

Nous avons montré que si la logique combine adjoint de composition et quantification existen-
tielle (ou comme montré dans [CG04b], adjoint de composition et opérateur de révélation), le problème
de model-checking devenait indécidable. Pourtant, l’adjoint de composition décrit exactement le type
de problématique qu’on voudrait résoudre dans le cadre de la vérification d’agents concurrents : par
exemple, “si l’applet reçue ne crée qu’un nombre borné de “threads” (vérifie une propriété φ), alors le
système ne produira pas d’erreur de dépassement de capacités (garantira une propriété ψ)”. On peut se
poser la question du problème de model-cheching en présence d’adjoint de composition mais sans quan-
tification existentielle, ni révélation. Des résultats partiels concernant l’expressivité ont été obtenus dans
le cas d’une logique n’ayant pas de composante temporelle [HLS02, Loz04, DGG04a]. Cependant les
seuls travaux concernant le model-checking proprement dit opèrent sur un fragment du calcul purement
statique [CCG03, DZLM04]. On peut dire que, dans cette direction, tout reste à faire.

fragments minimalistes et réplication Ce travail mentionne de nombreux encodages dans divers frag-
ments du calcul des ambients ; ces encodages tiennent souvent plus de l’Oulipo que de la programmation,
puisqu’ils obligent parfois à utiliser diverses contorsions pour obtenir le résultat désiré.

On peut toujours argumenter que de telles choses n’arrivent pas en pratique. Cependant ces travaux
marquent une frontière sur les possibilités d’une vérification totalement automatique pour les aspects
purement mobiles des formalismes de type ambient, comme par exemple, le Kell-calcul [BSS05].

19Yet Another Paper.
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Notons également que ces travaux contredisent la présentation souvent faite du calcul des ambients
comme une extension du π-calcul au même titre que le π-calcul avec localités ou Dπ. Les capacités de
mobilité offrent à elles seules un calcul très puissant.

Le titre du chapitre 4 “Vérification en présence de réplication” est en fait peu révélateur des résultats
obtenus. “L’impossibilité de la vérification en présence de réplication” aurait été plus exacte, puisque ce
chapitre ne comporte pratiquement que des résultats négatifs.

Ces résultats amènent à la conclusion que la vérification pour le calcul des ambients avec réplication
ne peut se faire que de manière approchée. Afin de vérifier le calculs des ambients, il convient de noter
que celui-ci possède trois “dimensions” : la première est la hiérarchie des ambients et sa réorganisation,
dimension illustrée dans pMA−ν,open, le calcul pur sans les capacités open . La seconde dimension est
liée aux aspects de “multiplicité”, illustrée par l’encodage des réseaux de Petri dans le fragment sans
mouvement pMA−ν,mvt . La dernière dimension est bien sûr liée aux mécanismes de communications.

Des systèmes de typage ou d’analyse offrent une première approche pour la vérification du calcul des
ambients, du moins pour des propriétés simples comme les propriétés de sûreté. Cependant, aucun de ces
travaux ne prend en compte l’intégralité des dimensions du calcul des ambients. Ainsi, l’analyse de forme
(shape analysis) proposée dans [NN00] décrit la structure spatiale des ambients, mais en l’absence de
communications et en approximant les aspects numériques sous une forme “un - plusieurs - une infinité”.
Les communications (de noms ou de capacités) sont prises en compte dans le système de typage PolyA

[AMW04] mais la forme des processus n’y est décrite que de façon très sommaire et les aspects de
multiplicité sont absents.

Une vérification approchée mais de bonne qualité des propriétés de sûreté du calcul des ambients
reste l’objet de travaux futurs.

calcul à contrôle fini Nos travaux sur le calcul des ambients à contrôle fini se trouvent cités à de nom-
breuses reprises dans des articles ayant pour objectif l’estimation ou le contrôle des ressources d’espace
dans le cadre du calcul des ambients [TZH02, BBDCS03]. En effet, ces travaux estiment ou fixent des
mesures quantitatives sur les ressources utilisables ou utilisées par les processus lors de leur exécution.
Cette notion de “mesure quantitative” se retrouve dans notre système de typage définissant le calcul des
ambients à contrôle fini.



Deuxième partie

Une étude formelle du langage de requêtes
TQL

57



Chapitre 6

Des algèbres de processus aux données
semi-structurées

Ce chapitre fait la transition entre la présente partie du mémoire et la précédente. Il est donc volontai-
rement informel, les définitions des notions abordées se trouvant dans les chapitres suivants. Sa lecture
n’est pas indispensable pour la compréhension de la seconde partie de ce mémoire.

Cardelli et Ghelli ont proposé dans [CG01a, CG04a] d’utiliser les processus statiques du calcul des
ambients, qui ne sont finalement qu’une représentation d’arbres, comme formalisme pour modéliser des
données semi-structurées. Ils proposent dualement d’utiliser une version enrichie du fragment spatial de
la logique des ambients comme langage de requêtes pour ces données.

6.1 Ambients et données semi-structurées
données semi-structurées Par opposition aux données stockées dans les tables d’une base de données
relationnelle dont la structure est connue, régulière et fixée, les données semi-structurées permettent
d’exprimer des données irrégulières qui possèdent néanmoins un schéma sous-jacent plus ou moins strict.
La structuration des données peut même être partiellement décrite dans les données elles-mêmes, comme
cela est par exemple le cas dans XML (eXtensible Markup Language) [W3C00].

Les modèles des données semi-structurées proposés dans la littérature se basent soit sur des graphes,
soit sur des arbres [ABS00]. Le modèle le plus populaire, XML, est un modèle arborescent. Grossière-
ment, un document XML est un mot d’un “langage de Dyck” dont l’alphabet est donné par un ensemble
de balises ouvrantes et fermantes associées à des éléments. Du fait de cette caractéristique, le document
XML induit donc un arbre ordonné d’arité non bornée dont les nœuds internes sont étiquetés par l’alpha-
bet des éléments. Mais, dans toute sa généralité, la structure globale d’un document XML est un graphe,
puisque l’existence de liens sous la forme d’idref de nœuds vers d’autres nœuds peut créer des cycles
dans le modèle d’un document.

Malgré tout, dans le cadre de XML, la structure d’arbre reste le plus important et est déjà source de
nombreuses problématiques. Ainsi, la majorité des travaux “formels” autour de XML ignorent ces liens
idref et se focalisent sur la structure arborescente du document. Cardelli et Ghelli suivent cette approche
et considèrent les données semi-structurées comme répondant à un modèle d’arbres.

ambients et arbres Les arbres sont représentés de manière indirecte par la notion d’info-terme ; ces
info-termes sont en fait des processus purement statiques du calcul des ambients. Ainsi, a[a[0] | b[0]] |
a[0] | b[0] sera un info-terme.
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Une relation de congruence est définie sur l’ensemble des info-termes, stipulant que | est associatif-
commutatif et que 0 est son élément neutre.

Une application associe alors les info-termes aux arbres qu’ils représentent effectivement. Ces arbres
sont définis comme une imbrication de multiensembles et correspondent à des arbres non-ordonnés
d’arité non bornée et dont les arêtes sont étiquetées ; cette définition en terme de multiensembles est
fréquente pour les arbres non-ordonnés et se retrouve par exemple dans [SSM03]. Deux info-termes
structurellement congrus représentent le même arbre. Ainsi, on se contente de raisonner sur les info-
termes modulo la congruence en lieu et place des arbres.

Ainsi, on associera la représentation multiensembliste d’arbres {a{b{∅}, a{∅}}, a{∅}, b{∅}} à
l’info-terme précédemment donné. Cet arbre correspond au graphe suivant :

aa b

ba

Notre présentation au chapitre 7 sera quelque peu différente ; nous définirons tout d’abord les arbres
comme des graphes particuliers, puis un ensemble d’opérations permettant d’engendrer ces “graphes”.
Cette approche sera donc purement algébrique. Les propriétés des opérations, comme l’associativité-
commutativité de |, seront simplement liées à l’interprétation de ce symbole sur les arbres.

Cette présentation sera très proche de celle des arbres de traits multiples (multi-feature trees) de
[NP93].

Il convient de remarquer que les arbres considérés ici sont d’arité non bornée (un nœud peut avoir
un nombre arbitraire de fils) mais contrairement aux arbres XML, les fils d’un même nœud ne sont pas
ordonnés.

6.2 Logique des ambients et la logique d’arbres de TQL

Nous avons vu que la logique des ambients possède une composante temporelle (parlant de l’évolu-
tion d’un processus au cours du temps) et une composante spatiale (décrivant la structure du processus).
C’est bien sûr la composante spatiale qui sera importante pour spécifier des requêtes sur des données
semi-structurées.

Cardelli et Ghelli proposent dans [CG01a] une logique spatiale permettant d’effectuer des requêtes
sur les info-termes. Cette logique correspond à la logique des ambients débarrassée des modalités tem-
porelles, adjoint de composition et placement, opérateur de révélation et de masquage. Concernant les
opérateurs spatiaux, outre les opérations de composition et de localité, l’opérateur “quelque part” G se
voit remplacé par un opérateur de plus petit/grand point-fixe.

Une formule peut être utilisée pour tester si un arbre (un document) possède une certaine forme ou
satisfait un certain nombre de contraintes. On retrouve ici la problématique pour laquelle la “commu-
nauté XML” a développé les notions de DTD (Document Type Definition) [W3C00] et de schémas XML
[W3C04].

Cependant, les formules peuvent avoir également des variables libres : aux variables correspondant
aux labels déjà présentes dans la logique des ambients, des variables correspondant à des arbres sont
ajoutées à la logique, accompagnées de leur quantification existentielle. Ainsi, une formule avec des
variables libres devient une requête pour un document : la valuation des variables de labels et de noms,
faisant de cet arbre un modèle de la formule, est une solution de cette requête.
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Le langage de la communauté XML pour définir des requêtes permettant d’identifier des nœuds dans
un document est XPATH [W3C99a]. Le langage XPATH est un langage “navigationnel” qui permet de
sélectionner des nœuds en fonction des chemins qui y conduisent.

6.3 Le langage de transformation de TQL

La logique que nous avons mentionnée à la section précédente est le cœur du système de requêtes
TQL Tree Query Language [CGA+02]. Tout comme XQuery [W3C05], ce système est un langage de
requêtes pour les documents semi-structurés.

Alors que le langage XQuery, au travers des expressions FLWOR, est plutôt opérationnel dans la
description du résultat d’une requête, le langage de transformation de TQL est lui plus déclaratif, comme
montré dans [CGA+02].

TQL se base sur un schéma “ filtrage - capture - construction” : les formules logiques servent à filtrer
le document, leurs variables libres capturant labels et sous-arbres. Ces opérations de filtrage et de capture
sont utilisées dans un langage de (re)construction de documents semi-structurés, dont certaines parties
se voient instanciées par les valeurs capturées. Ainsi, le résultat d’une requête TQL est lui-même un
document semi-structuré. Le système TQL peut donc être utilisé comme un outil de transformation de
documents semi-structurés produisant, à partir d’un document d’entrée, un document de sortie.

Ce principe de filtrage et capture dans un document XML est également le principe de base des
langages XDuce [HP03] et CDuce [BCF03].

La logique sur laquelle se base TQL étant complexe (négation, récursion), l’implantation du système
TQL a notamment nécessité une gestion astucieuse du traitement des captures de variables [CFG02].
Cependant, dans nos travaux, nous avons pour l’instant considéré uniquement la logique sous-jacente au
système ; nous allons étudier son expressivité et les complexités pour les problèmes de satisfiabilité et
model-checking (et/ou de réponses aux requêtes).
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Chapitre 7

Arbres, automates, logiques et XML

Nous donnons dans ce chapitre les définitions nécessaires à la présentation de nos travaux. Certains
des résultats mentionnés dans ce chapitre ont été publiés dans [18].

7.1 Modèles formels pour la validation et l’interrogation de documents
XML

Comme nous l’avons déjà évoqué, la majeure partie des travaux sur une approche formelle de XML
considère les documents comme des arbres ordonnés d’arité non bornée. Cet ordre provient de la repré-
sentation textuelle ou sérialisée d’un document XML qui induit naturellement un ordre entre les fils d’un
même nœud.

On peut cependant abstraire ou ignorer cette relation d’ordre obtenant ainsi une approximation cor-
recte du document d’origine. Pour reprendre une terminologie XPATH [W3C99a], on dira qu’on omettra
les axes following− sibling et preceding− sibling. De très nombreux travaux ne considèrent
pas ces axes induisant donc un modèle d’arbres non-ordonnés.

Les aspects formels des traitements des documents XML se divisent en trois groupes, à savoir la
validation, l’interrogation et la transformation. Dans le premier cas, on s’intéresse à savoir si le document
est conforme à une spécification. Cette spécification peut être donnée sous la forme d’une DTD ou
d’un schéma [W3C00, W3C04]. Dans le cadre des bases de données, on parle également de requêtes
booléennes puisque la réponse au problème est soit oui soit non.

Dans le second cas, on cherche toutes les parties d’un document vérifiant une certaine propriété. Cette
propriété est fréquemment exprimée dans le langage (orienté “chemin”) XPATH [W3C99a]. XPATH sé-
lectionne ainsi dans le document un ensemble de nœuds, nœuds où vont par exemple s’appliquer une
transformation décrite en XSLT [W3C99b] ou encore, nœuds qui vont être utilisés dans une reconstruc-
tion décrite, par exemple, en XQuery [W3C05].

Finalement, dans le troisième cas, on s’intéresse plus à des propriétés de typage du résultat d’une
transformation [MPBS05] ; c’est dans ce domaine, particulièrement, que les aspects formels sont encore
assez loin des aspects pratiques, comme le langage XQuery [W3C05].

La logique monadique du second ordre est une sorte d’étalon pour les logiques sur les structures
induites par les mots ou les arbres d’arité bornée. Cette logique est en effet la logique des “réguliers” :
sur les mots comme sur les arbres d’arité bornée [TW68], les ensembles de structures définissables par
les formules closes sont précisément les langages reconnaissables respectivement de mots et d’arbres.

Dans le cadre des arbres ordonnés d’arité non bornée, la logique MSO tend également à devenir la
logique de référence [NS01]. Son pouvoir d’expression pour la description d’ensembles d’arbres coïncide
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avec la notion de reconnaissable. Les ensembles d’arbres reconnaissables sont, dans ce cas, définis au
moyen d’automates de haies (hedge automata) [BKMW01, Mur99].

Pour la validation de documents, on retrouve la logique MSO au travers des automates de haies
[BKMW01, Chi00] qui servent de référence pour cette tâche. Le formalisme de DTD (Document Type
Definition) proposé par la communauté XML a d’ailleurs été étendu dans les specialized DTD [PV00]
pour avoir la puissance de MSO.

Comme nous l’avons évoqué, le langage XPATH sélectionne dans un arbre un ensemble de nœuds
satisfaisant une certain propriété. On parle alors de requêtes monadiques. Comme pour la validation de
documents, la logique MSO sert de référence en ce qui concerne l’expressivité de formalismes expri-
mant des requêtes monadiques. La mauvaise complexité combinée inhérente à la logique MSO [FG02]
a généré toute une série de travaux qui ont proposé des formalismes MSO-complets mais avec une
complexité combinée meilleure que MSO. De manière non exhaustive, citons, par exemple, pour des
formalismes basés sur la logique, DATALOG monadique [GK02], la logique “efficace” de [NS00] ou
le µ-calcul [BL05] et pour des formalismes plus opérationnels, les grammaires attribuées booléennes
(BAG) [NV02], les automates de requêtes (query automata) de [NS02] ou les automates de forêts (forest
pushdown automata) de [NS98].

Pour terminer, mentionnons que des travaux récents visent à étudier des formalismes permettant
de définir des requêtes binaires [BE00, BS02] ou même n-aires [20] sélectionnant respectivement des
couples et des n-uplets de nœuds.

7.2 Arbres
En informatique, le mot “arbre” est souvent utilisé pour désigner de manière génériques divers objets

qui, bien qu’étant globalement semblables, divergent sur certains points.

arbres, arbres et arbres Un arbre est un graphe fini, non vide, orienté tel que le graphe non-orienté
sous-jacent est acyclique. De plus, il existe un nœud particulier appelé racine qui ne possède pas d’arête
entrante et, pour tout nœud, un unique chemin de la racine jusqu’à ce nœud. Ce type d’arbre est généra-
lement appelé arbre non-ordonné d’arité non bornée.

On considère parfois que l’ensemble des fils de chacun des nœuds de l’arbre est équipé d’une relation
d’ordre total. On parle alors d’arbre ordonné d’arité non bornée.

Un arbre est dit d’arité bornée s’il existe une borne fixée a priori sur le degré sortant des nœuds de
l’arbre.

Les arbres sont souvent étiquetés, mais là aussi des variantes existent : les labels peuvent être soit sur
les nœuds, soit sur les arêtes et parfois même sur les deux. L’étiquetage d’un arbre est défini comme une
application des nœuds (et/ou des arêtes) vers un ensemble fini ou dénombrable de labels N .

Lorsque l’arité d’un nœud dépend du symbole qui l’étiquette, on parle alors d’arbre gradué (ranked
tree). Ce type d’arbres est souvent confondu avec la notion de termes sur une signature graduée.

Dans ce mémoire et sauf mention contraire, le mot “arbre” désignera un arbre non-ordonné d’arité
non bornée dont les arêtes sont étiquetées par les éléments d’un ensemble dénombrable N .

une algèbre d’arbres Nous supposons les arbres donnés sous la forme d’un graphe (V,E, λ) tel que
V est un ensemble fini de nœuds, E ⊆ V × V est un ensemble fini d’arêtes et λ est une application de
E dans N .

Nous supposerons comme toujours que deux arbres (graphes) isomorphes sont égaux. Nous notons
Tree l’ensemble de tous les arbres. Pour un arbre τ , root(τ) désignera la racine de τ ; pour tout nœud v,
children(v) est l’ensemble des nœuds {v ′ | (v, v′) ∈ E}.
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Nous adoptons la présentation algébrique des arbres proposée dans [Cou90]. Nous supposons une
signature Σ donnée par la constante 0, les symboles unaires a présents pour chaque a deN et le symbole
binaire |.

Soit T la Σ-algèbre ayant pour domaine l’ensemble de tous les arbres finis dont les arêtes sont
étiquetées par des symboles de N . La constante 0 est interprétée dans T comme 0T l’arbre ayant un
seul nœud et pas d’arête (nous ne considérons que des graphes non vides). Pour tout arbre τ = (V,E, λ)
et tout a de Σ, l’arbre aT (τ) est donné par (V ∪ {r}, E ∪ {(r, root(τ))}, λ′) où r est un nouveau nœud
n’appartenant pas à V et λ′ étend λ en posant que λ′((r, root(τ))) = a.

Pour tout couple d’arbres τ, τ ′ définis par respectivement (V,E, λ) et (V ′, E′, λ′), τ |T τ ′ est l’arbre
défini par (V ′′, E′′, λ′′) où (en supposant V ∩ V ′ = ∅) :

– V ′′ = (V ∪ V ′ ∪ {r}) r {root(τ), root(τ ′)} (où r /∈ V ∪ V ′)
– E′′ = {(r, v) | v ∈ children(root(τ)) ∪ children(root(τ ′))} ∪ (E r {(root(τ), v) | v ∈ V }) ∪

(E′
r {(root(τ ′), v′) | v′ ∈ V ′}).

– λ′′ est défini comme λ et λ′ pour les arêtes de E ′′ venant de E et de E ′ respectivement. De plus,
λ′′ satisfait que λ′′((r, v)) = λ((root(τ), v)) si v ∈ V et λ′′((r, v)) = λ((root(τ ′), v)) si v ∈ V ′.

Informellement, aT (τ) ajoute une nouvelle arête étiquetée par a d’une nouvelle racine vers l’ancienne
racine de τ . τ |T τ ′ est obtenu à partir de τ and τ ′ en fusionnant leur racine. Ces opérations algébriques
sont illustrées à la figure 7.1.

aT

(

ba

)

=
ba

a
ba

T

ba

a
=

aa b

ba

FIG. 7.1 – Opérations algébriques sur les arbres

On peut remarquer que l’ensemble des arbres Tree est finiment généré par Σ, c’est-à-dire que tout
arbre de Tree peut être défini à l’aide d’un nombre fini d’opérations de la Σ-algèbre T .

Notons également que l’opération |T est associative et commutative sur les arbres et que 0T est son
élément neutre.

arbres vs forêts Nous considérons donc ici des arbres dont les arêtes portent les labels. Une présenta-
tion équivalente, et tout aussi adaptée, de nos travaux peut se faire comme suggéré dans [CGA+02] sur
la base de forêts dont les nœuds portent les labels.

Ainsi, on pourrait considérer des forêts, ie des multiensembles d’arbres portant des labels sur leurs
nœuds. Comme nous avons fait pour les arbres, on peut alors adopter un point de vue algébrique de
construction de ces forêts au travers d’une algèbre F : 0F sera la forêt (graphe) vide, aF (f) ajoutera à
la forêt f un nouveau nœud étiqueté par a et créera une arête entre ce nœud et les autres nœuds n’ayant
pas d’arêtes entrantes dans f . Finalement, f1 |

F f2 sera simplement l’union disjointe des deux forêts f1

et f2.
Les résultats que nous présenterons dans les chapitres suivants seront valables aussi bien pour une

vision d’arbres que pour une vision de forêts.

7.3 Logiques et arbres
Nous présentons brièvement dans cette section la logique monadique du second-ordre MSO. Cette

logique est l’extension de la logique du premier-ordre FO avec la possibilité de quantifier sur l’ensemble
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des relations unaires (ou monadiques), ie sur les ensembles.
Soit σ la signature {labela | a ∈ N} où les labela sont des symboles de prédicat binaires. A un arbre

τ = (V,E, λ), on associe une σ-structure finie S τ = 〈V, {labelτa | a ∈ N}〉, telle que labelτa(v, v
′) est

vrai dans Sτ si (v, v′) ∈ E et λ((v, v′)) = a

Nous supposons un ensemble dénombrable de variables du premier ordre notées x, y, z, . . . et un
ensemble dénombrable de variables du second ordre notées X,Y,Z, . . ..

la logique MSO Les formules de la logique monadique du second ordre sont définies par :

ψ ::= labela(x, y) | labela(x, y) | x ∈ X | ψ ∨ ψ | ¬ψ | ∃x.ψ | ∃X.ψ

Les formules de la logique du premier ordre FO correspondent aux formules de MSO sans quantifi-
cation du second ordre ∃X .

Soit S une σ-structure de domaine V . Soit ρ une valuation associant aux variables du premier ordre
des éléments de V et aux variables du second ordre des sous-ensembles de V . La structure S est modèle
d’une formule MSO ψ sous la valuation ρ (définie notamment pour les variables libres de ψ), noté
S |=ρ ψ, si :

– ψ est labela(x, y) et labela(ρ(x), ρ(y)) est vrai dans S ;
– ψ est labela(x, y) et labelb(ρ(x), ρ(y))) est vrai dans S pour un label b différent de a ;
– ψ est x ∈ X et ρ(x) appartient à ρ(X) ;
– ψ est ψ1 ∨ ψ2 (resp. ¬ψ′) et S |=ρ ψ1 ou S |=ρ ψ2 (resp. S 6 |=ρψ

′) est vrai ;
– ψ est ∃x.ψ′ et il existe un élément v de V tel que S |=ρ[x→v] ψ

′ est vrai.
– ψ est ∃X.ψ′ et il existe un sous-ensemble V ′ de V tel que S |=ρ[X→V ′] ψ

′ est vrai.
Par abus de notation, nous écrirons τ |= ψ pour un arbre τ et une formule de MSO close si S τ |= ψ

pour la σ-structure Sτ induite par τ ; de plus, nous écrirons [[ψ]] pour représenter l’ensemble de tous les
arbres τ tel que τ |= ψ. Un ensemble d’arbres T est MSO-définissable s’il existe une formule close de
MSO ψ telle que [[ψ]] = T .

Notez que dans le cas d’un ensemble de labels N fini, le prédicat labela est définissable par une
formule du premier ordre utilisant les prédicats labelb.

Dans le cas des arbres ordonnés d’arité non bornée, la σ-structure de l’arbre se voit enrichie par
l’interprétation d’un symbole représentant l’ordre total existant entre les fils d’un même nœud ; ceci peut
se traduire par un ordre � tel que

– si v � v′ est vrai dans Sτ alors v, v′ sont fils d’un même nœud, ie il existe un nœud u tel que
(u, v), (u, v′) ∈ E ;

– � est un ordre total sur children(u) pour tout u de V .
Une autre possibilité consiste à définir une relation next_sibling, telle que next_sibling(u, v) est vrai si
v est le plus petit nœud strictement plus grand que u. La logique MSO pour les arbres ordonnés d’arité
non bornée est alors augmentée d’une formule atomique permettant d’exprimer l’ordre entre les fils d’un
nœud, comme x � y ou next_sibling(x, y).

La présentation que nous avons faite des structures logiques associées aux arbres et de la logique
MSO est “orientée nœud”, puisque le domaine de la structure est l’ensemble des nœuds. Il est cependant
possible de considérer une présentation où les objets considérés sont les arêtes. Dans ce cas, le domaine
de la structure est E et on considère une relation binaire succ telle que succ(e, e ′) est vrai si la destina-
tion de l’arête e et la source de e′ coïncident. En ce qui concerne les labels des arêtes, ils sont définis
par une relation monadique labela(e) qui spécifie que l’arête e est étiquetée par a. La logique MSO
correspondante sera définie par les formules atomiques labela(x), labela(x), et succ(x, y).
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Le choix du type de structure considéré (“orientée nœud” ou “orientée arêtes”) peut avoir une im-
portance, comme par exemple dans le cas des graphes 20. Dans le cas des arbres, Courcelle montre dans
[Cou94] que l’expressivité pour la logique MSO est identique pour les deux types de structures.

la logique CMSO Courcelle propose dans [Cou90], une extension de la logique MSO, appelée “coun-
ting MSO” (CMSO). Cette extension consiste en un symbole de prédicat Mod i

j(X), oùX est une variable
du second-ordre et i, j sont deux entiers naturels tels que 0 ≤ j < i. La formule Mod i

j(X) est vraie dans
une σ-structure S et une valuation ρ associant à X un sous-ensemble du domaine de S si la cardinalité
de ρ(X) modulo i est égale à j.

Il convient de remarquer que dans le cas des arbres ordonnés d’arité non bornée, le prédicat Mod i
j(X)

est définissable dans la logique MSO en utilisant l’ordre existant entre les frères. Ainsi, les expressivités
de MSO et de CMSO coïncident pour les arbres ordonnés ce qui n’est pas le cas pour les arbres non-
ordonnés.

Theorem 9 ([Cou90]) Pour les arbres non-ordonnés d’arité non bornée, la logique CMSO est stricte-
ment plus expressive que la logique MSO.

la logique PMSO Seidl, Schwentick et Muscholl proposent dans [SSM03] une extension de MSO
appelée “Presburger MSO” (PMSO). Cette extension est définie à l’aide d’un nouveau type de formules
atomiques de la forme x/φ, où φ est une formule de Presburger 21 définie sur un ensemble de variables
contenant, en particulier, l’ensemble {#X | X est une variable du second ordre}.

La formule x/φ est vraie dans une σ-structure S sous une valuation ρ si la valuation µ associant à
chaque variable #X de φ le cardinal de l’ensemble ρ(X) ∩ children(ρ(x)) vérifie (N,+,=), µ |= φ.

Example 5 La formule suivante de PMSO exprime que tous les nœuds de l’arbre ont autant d’arêtes
sortantes étiquétées par un a que par un b

∀x (∃y labela(y, x)⇐⇒ x ∈ Xa) ∧ ∀x (∃y labelb(y, x)⇐⇒ x ∈ Xb) ∧ ∀z z/(#Xa = #Xb)

Notez que la logique PMSO permet d’exprimer des contraintes très riches sur les cardinalités des
ensembles. Cependant, ces ensembles sont toujours “relativisés” à un nœud précis. Pour des ensembles
plus généraux, la théorie monadique du second ordre associée serait indécidable [KR03].

La notion d’ensembles d’arbres CMSO-définissables et PMSO-définissables est définie comme pour
la logique MSO.

Proposition 19 ([18]) Pour les arbres non-ordonnés d’arité non bornée, la logique PMSO est stricte-
ment plus expressive que la logique CMSO.

Ainsi, MSO, CMSO et PMSO forment une hiérarchie stricte de logiques en terme d’expressivité pour
les arbres non-ordonnés d’arité non bornée.

Mentionnons pour terminer cette section que les logiques modales peuvent être utilisées pour décrire
des ensembles d’arbres ou servir de langages de requêtes. L’expressivité de PDL dans les arbres finis est
étudiée dans [ABD+05], celle du µ-calcul et de CTL∗ dans [BL05].

Une récente compilation sur l’expressivité et la complexité de différentes logiques pour les arbres
d’arité non bornée a été écrite par Libkin [Lib05].

20Une logique MSO basée sur les arêtes permet d’exprimer l’existence d’un cycle hamiltonien dans un graphe, ce que ne
permet pas de faire une logique orientée nœud.

21On rappelle que la théorie de Presburger est la théorie du premier ordre sur l’ensemble des entiers naturels équipé de
l’addition et du prédicat d’égalité, ie (N, +, =).
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7.4 Logiques et automates
Nous présentons ici les automates d’arbres qui ont été utiles à la preuve de certains de nos résul-

tats, présentés dans les chapitres suivants. Ces automates étendent les automates d’arbres classiques
[CDG+97] puisqu’adaptés aux arbres non-ordonnés d’arité non bornée. De plus, ils permettent de consi-
dérer un ensemble infini de symboles.

Les automates que nous considérons ici seront proches des automates de Presburger de [SSM03], des
automates à faisceaux (sheaves automata) de [DZLM04] et de ceux pour multi-arbres de [Lug05].

Soit N, l’ensemble des entiers naturels. On notera N
k, l’ensemble des vecteurs d’entiers naturels de

taille k . Pour un ensemble S, nous notons ℘c/f (S) l’ensemble des parties finies ou co-finies de S.
Un automate d’arbres à contraintes arithmétiques sera donné par un quadruplet (N , Q, F,∆) où

N est un ensemble dénombrable de labels (d’arêtes), Q est un ensemble fini d’états qu’on considérera
implicitement ordonné (q1, . . . , qn), F ⊆ N

n est la condition d’acceptance et ∆ est un ensemble fini de
transitions de la forme (q, α,N) où q ∈ Q, α ∈ ℘c/f (N ) et N ⊆ N

n.
Soit s une séquence d’états de Q ; on note π(s), la projection de Parikh de la séquence s [Par66],

c’est-à-dire l’élément de N
n, (#q1

, . . . ,#qn) où #qi
est le nombre de qi dans s.

Pour une arête e d’un arbre τ , on notera Succ(e) l’ensemble des arêtes e′ ayant pour origine l’extré-
mité de e.

Un calcul r d’un automate à contraintes arithmétiques sur un arbre τ = (V,E, λ) est une application
de E dans Q satisfaisant la propriété suivante : pour toute arête e, on considère le mot se obtenu en
ordonnant de manière arbitraire les éléments de {r(e′) | e′ ∈ Succ(e)}. On a r(e) = q si et seulement
s’il existe une règle de transition (q, α,N) telle que λ(e) ∈ α et π(se) ∈ N .

Un calcul est acceptant si le mot d’états s étiquetant les arêtes ayant pour origine la racine vérifie
π(s) ∈ F . Le langage d’un automate A, noté L(A), est l’ensemble des arbres admettant un calcul
acceptant pour l’automate A.

La définition des automates que nous venons de donner est totalement générique puisque les tran-
sitions y sont définies de manière abstraite. Nous allons instancier cette définition par trois descriptions
possibles des ensembles de vecteurs d’entiers se trouvant dans les transitions.

On rappelle qu’un ensemble N de vecteurs sur N
n est un ensemble linéaire s’il existe b un vecteur

de N
n, appelé base et p1, . . . , pk un nombre fini k de vecteurs de N

n, appelés périodes tels que

S = { b+
k∑

i=1

(λi × pi) | λ1, . . . , λk ∈ N }.

On écrira dans ce cas S = Lin(b, p1, . . . , pk).

Definition 1 Un ensemble S de vecteurs de N
n est dit :

– semi-linéaire s’il est l’union finie d’ensembles linéaires.
– reconnaissable s’il est l’union finie d’ensembles linéaires dont les périodes sont le produit par un

scalaire de vecteurs unitaires (selon [Cou96]).
– sans étoile s’il est l’union finie d’ensembles linéaires dont les périodes sont des vecteurs unitaires

(selon [GG99])

Un automate à contraintes arithmétiques sera dit semi-linéaire (resp. reconnaissable, sans étoile) si la
condition d’acceptance F et, pour toute transition (q, α,N) de l’automate, l’ensemble N est un ensemble
semi-linéaire (resp. reconnaissable, sans étoile).

Nous dirons qu’un automate à contraintes semi-linéaires (reconnaissables ou sans étoile) est effectif
si pour toute transition (q, α,N) de l’automate, les ensembles N et la condition d’acceptance F sont
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donnés sous une forme explicite comme des ensembles finis de base et périodes ou comme une formule
de Presburger.

On sait depuis les travaux de Büchi [Büc60] pour les structures linéaires (ie les mots) et ceux
de Thacher et Wright [TW68] et de Rabin [Rab69] pour les structures arborescentes que la logique
monadique du second ordre est intimement liée aux automates ; ceci est toujours le cas pour les logiques
et les automates que nous avons considérés.

Proposition 20 ([SSM03]) Un ensemble d’arbres L est PMSO-définissable ssi il existe un automate à
contraintes semi-linéaires A tel que L = L(A).

Proposition 21 ([Cou96, 18]) Un ensemble d’arbres L est CMSO-définissable ssi il existe un automate
à contraintes reconnaissables A tel que L = L(A).

Proposition 22 ([18]) Un ensemble d’arbres L est MSO-définissable ssi il existe un automate à contraintes
sans étoile A tel que L = L(A).

La preuve de ces trois résultats (propositions 20, 21 et 22) est constructive dans le sens où, donnée
une formule close, il existe un algorithme pour construire un automate effectif reconnaissant les modèles
de la formule.

Pour terminer, mentionnons que le problème du vide des automates à contraintes semi-linéaires (et
donc, à contraintes reconnaissables ou sans étoile) est décidable. Ainsi, du fait de l’aspect constructif de
l’approche, on a le théorème suivant :

Theorem 10 ([SSM03]) Le problème de satisfiabilité des formules closes de PMSO est décidable.

Ceci est bien sûr également vrai pour les logiques MSO et CMSO.
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Chapitre 8

Expressivité et satisfiabilité pour la logique
TQL

Ce chapitre présente des travaux réalisés dans le cadre de la thèse de Iovka Boneva co-encadrée par
Sophie Tison et moi-même. Ils ont été publiés dans [19], publication qui se trouve en annexe G.

8.1 La logique TQL : syntaxe et sémantique
Nous donnons ici la syntaxe et la sémantique de la logique d’arbres proposée dans [CG01a]. Comme

nous l’avons évoqué, la présentation de la sémantique que nous faisons ici est légèrement différente de
celle de [CG01a].

syntaxe Nous supposons un ensemble dénombrable de labels N et considérons Tree l’ensemble des
arbres non-ordonnés d’arité non bornée dont les arêtes sont étiquetées par des éléments de N .

Nous considérons un ensemble dénombrable L de variables de labels notées x, y, z, un ensemble
dénombrable X de variables d’arbres notées X,Y,Z , de même qu’un ensemble dénombrable R de va-
riables de récursion notées ξ. La syntaxe de la logique TQL est donnée à la figure 8.1, où η désigne soit
un label a de N ou une variable de label x de L.

Pour garantir l’existence d’un plus grand point fixe νξ.ϕ, nous demandons que chaque occurrence
de la variable de récursion ξ apparaisse sous un nombre pair de négations dans la formule ϕ.

sémantique Nous considérons les valuations ρ et δ définies sur un sous-ensemble fini de L∪X et deR
respectivement. Les valuations ρ associent des labels aux variables de labels (ie de L) et des arbres aux
variables d’arbres (ie de X ). Les valuations δ associent aux variables de récursion des sous-ensembles
de Tree.

Nous dirons qu’une formule ϕ est ρ-close (resp. δ-close) si les variables de labels et d’arbres (resp.
de récursion) libres dans ϕ sont incluses dans le domaine de ρ (resp. de δ).

L’interprétation d’une formule ϕ est donnée par une application JϕKρ,δ qui associe à ϕ, un sous-
ensemble de Tree. Cette application est paramétrée par deux valuations ρ et δ telles que ϕ est ρ-close et
δ-close.

Nous supposons que la valuation ρ est étendue aux labels en posant ρ(a) = a pour tout a de N . La
valuation ρ[x 7→n] est identique à ρ à l’exception de la variable x à laquelle on associe n ; les valuations
ρ[X 7→ A] et δ[ξ 7→ S] sont définies de manière identique. Pour un ensemble d’arbres S, on définit
récursivement Si par {0T } pour i = 0 et Si = {τ |T τ ′ | τ ∈ S, τ ′ ∈ Si−1}, pour 1 ≤ i.
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ϕ,ψ ::=
0 arbre vide
η[ϕ] extension
ϕ | ψ composition
> vrai
¬ϕ négation
ϕ ∨ ψ disjonction
∃x.ϕ quantification sur les labels
X variable d’arbre
∃X.ϕ quantification sur les arbres
ξ variable de récursion
νξ.ϕ plus grand point fixe
η = η′ égalité de labels
ϕ∗ itération

FIG. 8.1 – Syntaxe de la logique TQL

La figure 8.2 décrit l’interprétation d’une formule ϕ sous les valuations ρ et δ.
Nous introduirons une notation de plus petit point fixe µξ.ϕ définie comme ¬(νξ.¬ϕ〈ξ ← ¬ξ〉).
Notons que l’itération ϕ∗ peut paraître redondante, puisque équivalente à µξ.(ϕ | ξ)∨0, où ξ est une

variable de récursion n’apparaissant pas (libre) dans ϕ. Cependant, nous définirons des fragments de la
logique où la construction de point-fixe sera restreinte et ne permettra pas de redéfinir l’itération.

Definition 2 (Modèle) Soient ρ, δ deux valuations et ϕ une formule de TQL ρ-close et δ-close. Un arbre
τ satisfait (est modèle de) la formule ϕ sous les valuations ρ et δ (noté τ |=ρ,δ ϕ) si τ appartient à JϕKρ,δ.

Nous donnons maintenant quelques exemples de propriétés exprimables dans la logique TQL.

Example 6 La première formule exprime que seules deux arêtes partent de la racine, une étiquetée par
a et l’autre par b

a[>] | b[>]

La seconde exprime qu’au moins deux arêtes, l’une étiquetée par a et l’autre par b, partent de la
racine,

a[>] | b[>] | >

La formule suivante exprime le fait que les arêtes partant de la racine de l’arbre sont étiquetées sur
l’alphabet {a, b}

µξ.((a[>] ∨ b[>]) | ξ) ∨ 0

Ce type de propriétés est souvent appelée “horizontale”. Cependant, la logique peut également exprimer
des propriétés de chemin dites “verticales” : la formule suivante exprime le fait que l’arbre possède un
chemin dont les étiquettes ne sont que des labels a

µξ.0 ∨ (a[ξ] | >)
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J0Kρ,δ = {0T }
Jη[ϕ]Kρ,δ = {ρ(η)T (τ) | τ ∈ JϕKρ,δ}
J>Kρ,δ = Tree

Jϕ | ψKρ,δ = {τ |T τ ′ | τ ∈ JϕKρ,δ, τ
′ ∈ JψKρ,δ}

J¬ϕKρ,δ = Tree r JϕKρ,δ

Jϕ ∨ ψKρ,δ = JϕKρ,δ ∪ JψKρ,δ

J∃x.ϕKρ,δ =
⋃

n∈ΛJϕKρ[x7→n],δ

Jη = η′Kρ,δ = Tree si ρ(η) = ρ(η′), ∅ sinon
JXKρ,δ = {ρ(X)}
J∃X.ϕKρ,δ =

⋃

A∈TreeJϕKρ[X7→A],δ

JξKρ,δ = δ(ξ)
Jνξ.ϕKρ,δ =

⋃
{S ⊆ Tree | S ⊆ JϕKρ,δ[ξ7→S]}

Jϕ∗Kρ,δ =
⋃

i∈N
(JϕKρ,δ)

i

FIG. 8.2 – Sémantique de la logique TQL

Propriétés horizontale et verticale peuvent se combiner : la formule suivante exprime le fait que les
arêtes de l’arbre sont étiquetées sur l’alphabet {a, b}

µξ.((a[ξ] ∨ b[ξ]) | ξ ∨ 0)

La logique TQL peut aussi exprimer des propriétés numériques ; la formule suivante stipule que
tous les nœuds ont autant d’arêtes sortantes étiquetées par a que par b.

µξ.((a[ξ] | b[ξ]) | ξ ∨ (¬(a[>] | >) ∧ ¬(b[>] | >) ∧ ¬(∃x x[¬ξ] | >)) ∨ 0)

On peut également exprimer des propriétés numériques plus globales ; la formule suivante est vraie
pour les arbres dont le nombre d’arêtes est pair

µξp.((∃x x[ξp] | impair ) ∨ (∃x x[impair ] | ξp) ∨ 0)

où la sous-formule impair est définie comme

impair
def
= µξi.(∃x x[ξp] | ξp) ∨ (∃x x[ξi] | ξi))

La formule suivant(a, b) spécifie que le document contient une arête b se trouvant à l’extrémité d’une
arête étiquetée par a

suivant(a, b)
def
= µξ.((a[b[>] | >] | >) ∨ (∃x x[ξ] | >))

La formule present(n) est vraie si le label n apparaît dans l’arbre,

present(n)
def
= µξ((n[>] | >) ∨ ∃x(x[ξ] | >))

Nous pouvons également spécifier qu’un nom n est unique dans l’arbre (pouvant ainsi servir de clé
dans le document) ; la formule unique(n) est donnée par

unique(n)
def
= µξ(n[¬present(n)] | ¬present(n)) ∨ (∃x ¬(x = n) ∧ (x[ξ] | ¬present(n)))
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Enfin, nous spécifions que les labels étiquetant les arêtes à l’extrémité des arêtes id sont uniques
dans le document,

∀x.suivant(id , x) =⇒ unique(x)

Pour terminer, nous exprimons qu’un arbre possède deux arêtes partant de la racine étiquetée par a
et b respectivement et que les deux sous-arbres atteints par ces deux arêtes ne sont pas isomorphes,

∃X a[X] | b[¬X]

fragments de la logique TQL Nous définissons ici quelques fragments de la logique TQL en restrei-
gnant de diverses façons la syntaxe donnée à la figure 8.1. Ces fragments seront utilisés dans ce chapitre
pour étudier finement les problèmes de satisfiabilité et d’expressivité de la logique. Ils permettront éga-
lement dans le chapitre suivant de préciser les complexités pour le problème de model-checking.

Nous noterons :
– TQL−∃, le fragment de TQL sans quantification sur les labels ou sur les arbres 22 (∃x,∃X).
– TQL−ν,∗, le fragment de la logique ne comportant pas d’opérateur de point-fixe (ν, µ), ni variable

de récursion, ni itération (∗).
– TQL−∃,ν,∗ sera obtenu comme l’intersection de TQL−∃ et de TQL−ν,∗.
Nous dirons qu’une formule ϕ est à récursion gardée si pour toute sous-formule de ϕ de la forme

νξ.ψ, toutes les occurrences de la variable ξ apparaissent dans ψ dans la portée d’un opérateur d’exten-
sion η[ ].

Nous définissons TQL−∃
gν comme le fragment de TQL sans quantification et à récursion gardée et

TQL−∃,∗
gν comme la restriction de TQL−∃

gν aux formules sans itération23 .

8.2 Expressivité de la logique TQL

Nous rapportons dans cette section les résultats que nous avons obtenus sur l’expressivité de la
logique TQL et divers fragments. Dans un premier temps, nous évoquerons l’expressivité en termes
d’ensembles d’arbres descriptibles par des formules closes. Dans un second temps, nous discuterons de
l’expressivité en ce qui concerne les requêtes monadiques.

8.2.1 Expressivité pour les ensembles d’arbres
Nous avons donné à la section précédente quelques exemples de propriétés exprimables avec la lo-

gique TQL. Nous allons, ici, tenter de comparer cette logique avec la logique monadique du second
ordre ou son extension PMSO. Nous allons donc considérer les fragments TQL−ν,∗, TQL−∃, TQL−∃

gν

et TQL−∃,∗
gν .

le fragment TQL−ν,∗ Pour comparer l’expressivité de TQL−ν,∗ et de PMSO, nous utilisons le fait
que les modèles d’une formules close de PMSO peuvent se représenter comme le langage reconnu par
un automate à contraintes semi-linéaires.

Considérons la formule distinct qui spécifie le fait que les labels étiquetant les arêtes partant de la
racine sont tous deux à deux distincts

distinct
def
= ¬(∃x x[>] | x[>] | >)

22Notez que pour les formules closes de TQL−∃ (ou sans variables de labels), le test d’égalité entre labels est soit trivialement
vrai, soit trivialement faux ; c’est pourquoi nous le supposerons absent de TQL−∃.

23Notez que la récursion gardée ne permet pas de définir l’itération comme nous l’avons définie précédemment.



8.2. Expressivité de la logique TQL 75

On peut alors montrer que :

Proposition 23 Il n’existe pas de formule de PMSO dont les modèles sont précisément les arbres satis-
faisant distinct .

Il est bien évident que dans le cas d’un ensemble fini de labels, la propriété distinct est exprimable
dans la logique PMSO. Cependant, même dans ce cas, les variables d’arbres de TQL−ν,∗ permettent
d’exprimer des propriétés qui ne sont pas PMSO-définissables. Ainsi,

Proposition 24 Il n’existe pas de formule close de PMSO équivalente à la formule ∃X a[X] | b[X] de
TQL−ν,∗.

Ceci traduit le fait que, tout comme pour la logique MSO, l’isomorphisme d’arbres ne peut être
exprimé dans la logique PMSO 24.

Nous conjecturons qu’il existe au moins une formule de PMSO pour laquelle il n’existe pas de
formule de TQL−ν,∗ équivalente, faisant des logiques PMSO et TQL−ν,∗ des logiques incomparables
sur le plan de leur expressivité pour décrire des ensembles d’arbres.

Nous pensons qu’une formule énonçant que le nombre d’arêtes de l’arbre est pair n’est pas expri-
mable dans TQL−ν,∗.

le fragment TQL−∃ Une nouvelle fois, nous utilisons le lien entre PMSO et les automates à contraintes
semi-linéaires pour comparer l’expressivité de TQL−∃ et de PMSO.

Pour un automate à contraintes semi-linéaires donné, il est très simple d’écrire une formule de
TQL−∃ dont l’ensemble des modèles sera précisément le langage de l’automate ; ceci montre que TQL−∃

est au moins aussi expressive que PMSO.
Finalement, il est possible d’exhiber une formule close de TQL−∃ dont l’ensemble des modèles

ne peut être représenté comme le langage d’un automate à contraintes semi-linéaires, et donc, comme
l’ensemble des modèles d’une formule close de PMSO. Cette formule est celle permettant la preuve du
théorème 13 de la section suivante ; elle est donnée dans [19], qui se trouve en annexe G.

les fragments TQL−∃
gν et TQL−∃,∗

gν Nous pouvons montrer tout d’abord qu’on peut construire pour
tout automate à contraintes semi-linéaires (resp. à contraintes sans étoile), une formule close de TQL−∃

gν

(resp. de TQL−∃,∗
gν ) dont les modèles sont exactement le langage reconnu par l’automate.

Dans un second temps, suivant la démarche de Thatcher et Wright, nous avons proposé un algorithme
qui, donnée une formule de TQL−∃, produit un automate à contraintes arithmétiques. Les ensembles
de vecteurs d’entiers des transitions sont donnés sous la forme de systèmes d’équations de point-fixes
[AN01]. Dans le cas de la logique TQL−∃

gν (resp. de TQL−∃,∗
gν ), ces systèmes d’équations sont tels que

leur solution est un ensemble semi-linéaires (resp. un ensemble sans étoile), ce qui nous permet de
conclure que :

Theorem 11 ([19]) Concernant les formules closes, les logiques TQL−∃
gν et PMSO (resp. TQL−∃,∗

gν et
MSO) ont la même expressivité.

Le résultat est en réalité un peu plus fort puisque, non seulement les solutions des systèmes d’équa-
tions sont des ensembles semi-linéaires dans le cas de TQL−∃

gν et des ensembles sans étoile dans le cas
de TQL−∃,∗

gν , mais de plus, ces systèmes peuvent être résolus produisant des automates effectifs.

24La preuve de ce fait peut être réalisée, comme pour MSO, à l’aide de la correspondance entre logique et automate d’arbres.
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8.2.2 Expressivité pour les requêtes monadiques

Dans la section précédente, nous avons comparé différentes logiques d’un point de vue de leurs
formules closes ; nous avons donc comparé des logiques sur leur capacité à exprimer des propriétés ou
des contraintes sur des arbres (des documents).

Nous allons évoquer ici la possibilité d’utiliser les formules pour définir des requêtes et utiliser
pour cela l’existence de possibles variables libres dans les formules. Cependant, nous allons devoir faire
attention car les domaines d’interprétation des logiques sont différents. De plus, nous restreignons notre
propos aux requêtes monadiques, c’est-à-dire ne possédant qu’une variable libre.

Considérons les formules de PMSO possédant une variable libre du premier ordre. Une telle formule
définit une requête monadique dans le sens suivant : pour un arbre fixé, ce sont les nœuds de cet arbre
qui serviront à instancier la variables libre et certains d’entre eux seront donc réponse à la requête.

Pour la logique TQL, il y a deux types de variables ; si la variable libre est une variable de labels, alors
les valuations de labels servant à l’instanciation de cette variable seront les réponses de la requête. Dans le
cas d’une variable d’arbres, la réponse à une requête sera un ensemble d’arbres, puisque l’interprétation
des variables d’arbres a pour domaine l’ensemble des arbres dans son intégralité.

Nous allons évoquer ici une comparaison entre des formules de TQL et de PMSO non closes en
comparant ce qui est comparable. Signalons tout d’abord qu’il ne peut y avoir dans PMSO de corres-
pondance aux “requêtes” monadiques de TQL ayant une variable libre de labels ; considérons donc des
formules de TQL avec une variable d’arbres libre. Nous supposerons également implicitement que ces
formules sont en fait des formules de TQL−∃ augmentées d’une variable d’arbres libre.

Il existe une correspondance évidente entre nœud et arbre puisque qu’un nœud détermine de manière
unique un sous-arbre de l’arbre considéré, l’inverse n’étant pas vrai puisque un arbre peut être sous-arbre
d’un autre en plusieurs positions, représentant ainsi plusieurs nœuds. De plus, pour la logique TQL,
l’arbre instanciant la variable libre n’est pas nécessairement un sous-arbre de l’arbre considéré et cela
pour deux raisons :

– du fait de la négation ; tout arbre τ ′, différent de l’arbre τ sur lequel on pose la requête, sera
solution de ¬X

– du fait de l’opérateur de composition ; si on considère la formule ϕ = a[>] | X comme une
requête appliquée à un terme τ , alors une instanciation de X faisant de τ un modèle de ϕ ne
pourra se faire avec un sous-arbre de τ .

Dans les deux cas, les réponses à la requête ne pourront être identifiées par un nœud de l’arbre et donc,
correspondre à une formule de PMSO monadique. Notez par ailleurs que l’ensemble des réponses à la
requête ¬X est infini pour tout arbre (fini) τ .

Même si la variable d’arbres se trouve instanciée par un sous-arbre, la requête TQL peut malgré tout
être non représentable en PMSO. Ainsi, la formule a[X] | b[X] correspond à une requête où X sera
bien instancié par un sous-arbre mais avec une condition d’isomorphisme qui ne peut être définie dans
PMSO. Cette condition vient ici du fait que la variable X se trouve à gauche et à droite d’un opérateur
de composition, mais ce n’est pas le cas dans la formule

(a[X] | >) ∧ (b[X] | >) ∧ ¬(¬0 | ¬0 | ¬0)

qui lui est équivalente.
Dans ce dernier exemple, c’est le fait d’avoir une variable identique à droite et à gauche d’une

conjonction, créant ainsi une “jointure”, qui est problématique ; on pourrait alors adopter la restriction
de CDuce [BCF03] qui stipule que les variables à gauche et à droite d’une conjonction doivent être
différentes.
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Cependant, même si cette condition est vérifiée, l’utilisation de point-fixes reste, quant à elle, problé-
matique. Ainsi, il ne peut y avoir de formule de PMSO correspondant à la formule

µξ.(a[X] | b[ξ] ∨ 0)

Les arbres décrits par cette formule sont des peignes dont les corps sont constitués d’une suite
d’arêtes b et les dents d’arêtes a. De plus, les arbres présents au bout des dents sont tous identiques.

Remarquons néanmoins que le “dépliage” du point-fixe laisse apparaître la présence de deux occur-
rences de X séparées par une composition

0 ∨ a[X] | b[µξ.(a[X] | b[ξ] ∨ 0)]

Nous laissons comme travail futur la description d’un fragment syntaxique de TQL qui correspon-
drait aux requêtes monadiques de PMSO. De même, on pourrait étudier la décidabilité du problème de
savoir si une formule de TQL (ou plus simplement, de TQL−∃

gν augmentée par des variables d’arbres
libres) est “équivalente” à une formule (monadique) de PMSO.

8.3 Satisfiabilité pour la logique TQL

Dans cette section, nous allons nous intéresser au problème de satisfiabilité, c’est-à-dire, donnée une
formule close ϕ, décider s’il existe un arbre τ tel que τ |= ϕ.

En utilisant le résultat de [12] concernant le fragment statique du calcul des ambients et son lien avec
les arbres non-ordonnés d’arité non bornée, on a :

Theorem 12 ([12]) Le problème de satisfiabilité est indécidable pour le fragment TQL−ν,∗.

La preuve de ce résultat est établie dans [12] pour une logique contenant les opérations booléennes,
les connecteurs spatiaux d’extension et de composition et la quantification sur les labels. Le résultat est
néanmoins préservé si cette dernière est remplacée par une quantification sur les arbres.

On pourrait penser que la présence de quantifications est la source d’indécidabilité de la logique
TQL. Ainsi, on pourrait espérer la décidabilité en l’absence de quantifications ou avec une quantification
sur les labels mais pour un ensemble fini de labels. Malheureusement, ce n’est pas le cas : en adaptant la
preuve de Verma sur l’indécidabilité des automates alternants modulo AC [GLV02], on prouve que :

Theorem 13 ([19]) Le problème de satisfiabilité est indécidable pour le fragment TQL−∃.

Nous rappelons que nous pouvons construire algorithmiquement à partir d’une formule close de
TQL−∃ un automate à contraintes arithmétiques dont le langage accepté est précisément l’ensemble des
modèles de la formule. Nous avons évoqué le fait que les contraintes arithmétiques des transitions sont
données sous la forme de systèmes d’équations et que dans le cas de TQL−∃

gν (resp. de TQL−∃,∗
gν ), ces

systèmes peuvent être résolus, donnant ainsi des automates à contraintes semi-linéaires (resp. sans étoile)
effectifs. Le problème du vide étant décidable pour ces classes d’automates effectifs, on a alors

Theorem 14 ([19]) Le problème de satisfiabilité est décidable pour les formules closes de TQL−∃
gν (et

donc, de TQL−∃,∗
gν ).

Il est bien connu que le problème de satisfiabilité de MSO (et donc, de PMSO) est non-élémentaire.
Contrairement à MSO, la satisfiabilité de TQL−∃

gν est, elle, élémentaire puisqu’elle peut être obtenue
comme une “combinaison d’algorithmes” qui sont tous élémentaires : l’automate à contraintes semi-
linéaires construit à partir de la formule possède un nombre exponentiel d’états (dans la taille de la
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formule) et le système d’équations est, lui, linéaire dans la taille de la formule. Résoudre ce système
revient dans un premier temps à extraire une représentation base-périodes de la clôture commutative du
langage d’une grammaire algébrique. Dans un second temps, il est nécessaire de calculer des opérations
booléennes sur les semi-linéaires obtenus et de tester la vacuité du résultat. Toutes ces opérations peuvent
se réaliser de manière élémentaire. Une borne plus précise de cette complexité reste à calculer.

Le problème de satisfiabilité est important dans le cadre des bases de données puisqu’il permet de
tester la subsomption (ou implication) de requêtes ; il conviendra d’étudier la décidabilité de ce problème
pour la logique TQL−∃ augmentée de variables libres de labels et/ou d’arbres. Ceci n’est pas immédiat
puisqu’en présence d’un ensemble infini de valeurs (comme notre ensemble de noms N ), les problèmes
liés à la satisfiabilité deviennent vite indécidables même dans le cas où seuls des tests d’égalité sont
effectués entre ces valeurs [NSV01, BDM+05].



Chapitre 9

Model-checking et requêtes pour la
logique TQL

Nous décrivons ici des travaux réalisés dans le cadre de la thèse de Iovka Boneva co-encadrée par
Sophie Tison et moi-même. Ils ont été publiés dans [17]. Cette publication se trouve en annexe F.

9.1 Le model-checking de TQL

9.1.1 Un algorithme pour le problème de model-checking de TQL

Nous nous intéressons ici au problème de model-checking pour la logique TQL. Ce problème se
formule de la manière suivante : étant donnés un arbre τ , une formule ϕ ne comportant pas de variables
de récursion libres et une valuation ρ pour les variables libres de labels et d’arbres, est-ce que τ |=ρ ϕ ?

En adaptant l’algorithme de model-checking local proposé dans [SW91] et en adoptant le contrôle
d’arrêt de [Win91], nous montrons que

Theorem 15 ([17]) Le problème de model-checking de la logique TQL est dans PSPACE.

9.1.2 Complexité combinée pour le problème de model-checking de TQL

La borne supérieure de complexité obtenue à la section précédente est en fait optimale. Le résultat
de [13], mentionné à la section 2.2.2, nous permet d’affirmer que

Theorem 16 Le problème de model-checking est PSPACE-dur pour le fragment de TQL ne contenant
que les opérations booléennes, la quantification sur les labels et le test d’égalité.

Quantifications et égalités ne sont pas la seule source de difficulté dans le problème de model-
checking, puisque par réduction du problème de validité des formules booléennes quantifiées,

Theorem 17 ([17]) Le problème de model-checking de la logique TQL−∃,ν,∗ est PSPACE-dur.

Nous utilisons ici le fait qu’intuitivement un arbre τ est modèle d’une formule de la forme ϕ | ψ s’il
existe une décomposition de τ en τ1, τ2 (ie τ1 |

T τ2 = τ ) telle que τ1 |= ϕ et τ2 |= ψ, le choix dans la
décomposition étant non-déterministe et éventuellement exponentiel dans la taille de l’arbre.
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9.1.3 Complexité de données pour le problème de model-checking de TQL

Nous rapportons ici des résultats sur la complexité de données pour le problème de model-checking
de TQL ; nous rappelons qu’il s’agit de la complexité à formule fixée.

La complexité de données peut en général être bien inférieure à la complexité combinée ; ainsi,
le problème de model-checking de la logique MSO pour les arbres, dont la complexité combinée est
PSPACE-complète, a une complexité de données linéaire. Il en est d’ailleurs de même pour la logique
PMSO comme montré dans [SSM03].

Malheureusement, il n’en est rien pour TQL. Par réduction du problème de validité des formules
booléennes quantifiées, nous montrons que :

Theorem 18 ([17]) La complexité de données du problème de model-checking de la logique TQL est
PSPACE-dure.

Nous avons étudié le problème en l’absence d’opérateurs de point-fixe et d’itération et montré que

Theorem 19 ([17]) La complexité de données du problème de model-checking de la logique TQL−ν,∗

est dure pour tous les niveaux de la hiérarchie polynomiale.

Autrement dit, pour tout entier naturel k, il existe une formule fixée ϕk telle que le problème de
model-checking τ |= ϕk est ΣP

k -dur (resp. ΠP
k -dur).

Nous avons déjà évoqué l’équivalence d’un point de vue de l’expressivité entre TQL−∃
gν , le fragment à

récursion gardée de TQL et PMSO. Cette preuve est réalisée de manière constructive via la construction
d’un automate d’arbres à contraintes semi-linéaires effectif ; ainsi, tout comme pour la logique PMSO,
nous pouvons à partir d’une formule de la logique TQL−∃

gν construire un automate d’arbres à contraintes
semi-linéaires effectif, pour lequel le test d’appartenance pour un arbre est linéaire (dans la taille de
l’arbre) [SSM03] ; ainsi,

Theorem 20 ([17]) La complexité de données du problème de model-checking de la logique TQL−∃
gν est

linéaire.

Nous considérons également TQL−∃ le fragment de TQL sans quantification. Nous pouvons comme
pour TQL−∃,∗

gν construire un automate à contraintes arithmétiques qui acceptera précisément les modèles
de la formule. Cependant, les ensembles de vecteurs d’entiers associés aux transitions se trouvent pré-
sentés sous la forme de systèmes d’équations qu’on ne peut “résoudre” : il n’existe pas d’algorithme
permettant de vérifier qu’une variable possède une dénotation vide dans la solution du système, rendant
impossible le test du vide de l’automate construit. Ceci justifie l’indécidabilité de la satisfiabilité pour les
formules de ce fragment [19]. Néanmoins, nous disposons d’une construction produisant un automate
dont le langage est précisément l’ensemble des modèles de la formule et qui peut être utilisé pour ré-
pondre “efficacement” au problème d’appartenance ; il est possible pour un vecteur donné de tester son
appartenance à la solution d’un système d’équations tel que ceux produits par la construction et cela en
temps polynomial. Ceci implique que

Theorem 21 La complexité de données du problème de model-checking de la logique TQL−∃ est dans
PTIME.

Cette bonne nouvelle doit cependant être relativisée ; en effet, l’algorithme que nous proposons est
exponentiel dans la taille de la formule (qui est supposée constante dans le cadre de la complexité de
données) et de la forme O(|t||ϕ|). Ainsi, notre méthode ne permet pas d’affirmer que la complexité de
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données du model-checking de TQL−∃ est uniformément bornée sur l’ensemble des formules par un
(unique) polynôme dans la taille de l’arbre. On peut d’ailleurs se poser la question de la complexité pa-
ramétrique du problème et, en particulier, si le problème est praticable à paramètre fixé (fixed-parameter
tractable) : on peut se demander s’il existe une fonction calculable f et un polynôme P tels que la
complexité de données du problème de model-checking pour TQL−∃ soit en O(f(|ϕ|) ∗ P (|t|)).

Nous synthétisons nos résultats à la figure 9.1 où TQLBool désigne le fragment de TQL comprenant
les opérations booléennes, la quantification sur les labels et le test d’égalité. Tous les fragments sur cette
figure sont complets pour PSPACE en ce qui concerne leur complexité combinée.

TQL
PSPACE -dur

TQL−ν,∗

ΣP
k -dur, ΠP

k -dur (pour tout k ∈ N)
TQL−∃

PTIME

TQL−∃
gν

linéaire

TQL−∃,∗
gν

linéaire

TQLBool

O(1)
TQL−∃,ν,∗

linéaire

FIG. 9.1 – Complexité de données pour le problème de model-checking de formules closes de divers
fragments de TQL.

Cardelli, Gardner et Ghelli ont introduit dans [CGG02] une logique spatiale pour les graphes GL.
Elle est constituée d’une logique du premier ordre à deux sortes (labels d’arêtes - nœuds) augmentée par
un opérateur de composition et une construction de point-fixe. Donné un ensemble de noms désignant des
sommets, les (hyper-)graphes sont représentés comme un multiensemble d’arêtes entre ces sommets. La
composition de deux graphes est alors simplement l’union des multiensembles d’arêtes de ces graphes.
L’opérateur de composition de la logique traduit simplement cette composition sur les graphes.

Indépendamment de notre travail, une étude sur la complexité du problème de model-checking pour
les graphes et cette logique a été menée [DGG04b]. Les résultats obtenus sont comparables aux nôtres :
les complexités combinée et de données de la logique sont PSPACE-complètes (tout comme TQL). De
plus, le fragment sans récursion a une complexité combinée qui est PSPACE-complète et une complexité
de données qui peut être dure pour tous les niveaux de la hiérarchie polynomiale (comme TQL−ν,∗).

Il convient de noter que nos résultats impliquent les résultats de [DGG04b] ; il est en effet très simple
de construire, à partir d’une formule de TQL sans quantification sur les arbres, une formule de GL ayant
les mêmes modèles d’arbres. Le seul point délicat est la transformation de la composition puisqu’elle
diffère selon les deux logiques : il faut vérifier dans le cas de GL, que les deux composantes sont toujours
des arbres (chacune des composantes doit rester connexe, ce qui est définissable par une formule de GL
sans récursion) et que la décomposition a eu lieu à la racine (il suffit de paramétrer la transformation
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par le nœud racine de l’arbre pour en garder trace). De plus, si la formule de TQL ne comporte pas de
récursion, alors il en va de même pour la formule de GL.

9.2 Réponses aux requêtes
Dans cette section, nous évoquons brièvement le problème de répondre aux requêtes (monadiques).
Il est très simple de transformer l’algorithme de model-checking que nous avons présenté en un algo-

rithme pour répondre à des requêtes ; cependant, contrairement à une logique comme MSO, interprétée
sur la structure finie de l’arbre, notre domaine d’interprétation est infini. Ainsi, la requête ¬X aura un
nombre infini de réponses quel que soit l’arbre (fini) auquel elle s’applique. Cependant, par la proposition
9 de [17], si un arbre τ ′ qui n’est pas sous-composante 25 de τ et que τ |=[X 7→τ ′] ϕ(X) alors tout arbre
τ ′′ également non sous-composante de τ vérifiera τ |=[X 7→τ ′′] ϕ(X). On peut donc finiment représenter
l’ensemble des solutions puisque pour un arbre τ , le nombre de ses sous-composantes est, lui, fini. Un
résultat similaire existe pour les labels (proposition 10 de [17]).

Un algorithme (naïf) pour répondre aux requêtes est donc de tester une à une toutes les valuations
possibles par l’algorithme de model-checking que nous avons proposé. Notez que ce nombre de valua-
tions est très grand puisqu’il faut considérer toutes les sous-composantes d’un arbre qui sont en nombre
exponentiel dans la taille de l’arbre.

25Un arbre τ ′ est une sous-composante de τ s’il existe τ ′′ tel que τ ′ | τ ′′ est sous-arbre de τ .
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Conclusion et perspectives

Dans ce dernier chapitre, nous allons tenter de dégager des perspectives pour notre travail. Nous
avons étudié TQL telle qu’elle était sans chercher à l’étendre ou à remettre en cause sa pertinence. Ceci
va être fait en partie dans ce chapitre.

Nous pensons que TQL est un bon système basé sur une logique intéressante. Malheureusement,
nous sommes persuadés que le modèle d’arbres, lui, n’est pas le bon.

arbres non-ordonnés vs arbres ordonnés On peut argumenter que l’ordre présent entre les fils d’un
même nœud dans un arbre XML est quelque peu arbitraire et qu’il n’est pas souhaitable qu’un système
d’interrogation s’appuie sur cet ordre, comme un système de requêtes SQL ne s’appuie pas sur l’ordre
de stockage des enregistrements d’une table ; il faut avouer que la présence de cet ordre existe en pra-
tique, représenté par exemple dans différents axes XPATH, et facilite grandement la théorie en la rendant
beaucoup plus uniforme.

Que deviendrait TQL pour un modèle d’arbres ordonnés ? Notre description basée sur une algèbre
d’arbres rend quasiment automatique la réponse à cette question. En effet, de par la présentation que
nous avons faite de TQL, il est immédiat de voir que si on dispose d’une algèbre dont le support sera le
domaine d’interprétation des formules, il suffit de faire des opérations de l’algèbre des connecteurs de la
logique pour obtenir une logique spatiale.

Il convient donc juste de choisir l’algèbre permettant d’engendrer des arbres ordonnés. La solution
immédiate à laquelle on peut penser et qui permettra de conserver la syntaxe de TQL est la suivante : les
opérations unaires d’extension restent identiques ainsi que la constante 0. La composition τ1 | τ2 devient
une composition d’arbres ordonnés fusionnant les racines de τ1 et de τ2 tout en considérant un ordre qui
préserve l’ordre des fils de chacune des deux racines et fait que tous les fils de la racine de τ2 sont plus
grands que les fils de la racine de τ1. Cette solution a donc l’avantage de préserver la syntaxe de TQL.
Notons que, par opposition au cas non-ordonné, l’interprétation de | n’est plus qu’associative.

Une seconde solution est de considérer une algèbre qui aurait pour signature la constante 0 interprétée
comme précédemment et un ensemble de symboles +a introduit pour chacun des labels a de l’ensemble
N . On interprétera 26 τ1 +a τ2 comme étant l’arbre obtenu à partir de τ1 auquel on ajoute une arête
étiquetée par a en dernière position à la racine, l’extrémité de cette arête étant le sous-arbre τ2.

Une troisième solution est l’algèbre d’extension d’arbres de [BL02, LN03] qui consiste à étendre un
arbre par ses extrémités terminales.

Les deux premières solutions sont à rapprocher des deux façons de voir l’algèbre des mots : dans
le premier cas, on dispose des lettres comme constantes et d’une opération de concaténation ; dans le

26D’autres interprétations voisines sont possibles.
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second cas, on dispose d’une opération par lettre de l’alphabet, opération qui ajoute cette lettre en fin de
mot.

Il convient de remarquer que cette approche purement algébrique est à rapprocher de celle de Cour-
celle, présentée notamment dans [Cou90]. Alors que la reconnaissabilité algébrique (au sens de [MW67])
pour les arbres non-ordonnés d’arité non bornée correspond à la logique CMSO [Cou90], l’équationnalité
(au sens de Courcelle) correspond pour ces mêmes arbres à la logique PMSO [18].

On peut ainsi voir TQL−∃ comme un système équationnel [Cou90] où les membres gauches d’équa-
tions, outre l’union, peuvent contenir des intersections (comme les grammaires conjonctives de [Okh01])
et des négations (comme dans les équations de [Lei94]).

Pour chacune des algèbres d’arbres que nous avons proposées (en particulier la première et la se-
conde), il conviendrait de rééditer l’étude que nous avons menée sur l’expressivité, la satisfiabilité et la
complexité du model-checking et du problème de réponses aux requêtes. Nous nous attendons dans le
cas des complexités à des résultats bien meilleurs que dans le cas non-ordonné.

Concernant le problème de requêtes, notre objectif est de développer une logique possédant des
variables d’arbres et de labels mais, contrairement à [BL02, LN03], sans la possibilité de quantifier sur
ces variables, nous rapprochant plus d’un langage de filtrage comme celui de CDuce [BCF03].

arbres vs haies Nous avons dans le paragraphe précédent fait une présentation algébrique d’arbres plu-
tôt que de haies. Ceci peut avoir une incidence en cas de présence de variables de capture dans la logique :
que doivent capturer des variables ? Traditionnellement dans une approche “modèle fini”, la structure
étant l’arbre, il apparaît comme évident que les variables capturent des nœuds. Dans le cas d’une ap-
proche “langages de programmation”, XDuce et CDuce voient leurs variables de captures instanciées par
des séquences d’arbres, donc des haies. L’interprétation de TQL étant plus proche des langages comme
XDuce et CDuce, il paraît donc évident que les valeurs des variables (de capture) doivent correspondre à
des haies. Ceci transparaît dans la première des algèbres d’arbres ordonnés que nous avons présentée. La
capture de haies dans un langage de programmation ou un langage de transformation facilite la recopie
de morceaux de type “liste” du document d’origine vers le document produit.

TQL, µ-calcul, FO et LFP Une des particularités de TQL comparée aux logiques monadiques du
second ordre est de considérer comme domaine d’interprétation l’ensemble de tous les arbres et non pas
l’ensemble des nœuds d’un unique arbre.

Une telle approche a également été suivie dans les travaux de Libkin et Benedikt pour les arbres
d’arité bornée [BL02], étendue par Libkin et Neven pour les arbres ordonnés d’arité non bornée [LN03].
La logique décrite dans ces travaux est une logique du premier ordre FO équipée d’opérations algébriques
permettant la construction des arbres et de relations définies sur les arbres. Les opérations algébriques
considérées dans ces travaux sont cependant très différentes de celles que nous avons définies ici, puisque
les arbres y sont notamment construits par extension au niveau des extrémités (feuilles). Il se trouve que
la logique FO définie dans [LN03] est décidable (pour le problème de satisfiabilité) et que les relations
définies par une formule avec n variables libres sont précisément les relations reconnaissables d’arbres
n-aires [CDG+97].

On peut donc se poser la question de l’existence d’un lien entre TQL (ou plutôt TQL sans quanti-
fication sur les labels) et une logique proche de la logique du premier ordre sur une certaine signature.
Nous considérons une signature purement relationnelle avec |, un opérateur ternaire et pour tout a deN ,
un symbole binaire a. Ces symboles sont interprétés de la manière suivante : | (τ, τ1, τ2) est vrai si et
seulement si τ = τ1 |

T τ2 et a(τ, τ ′) si τ = aT (τ ′). On note T cette structure. Il est alors possible de
construire à partir d’une formule φ de TQL sans quantification sur les labels avec pour variables libres
X1, . . . , Xn une formule φ̃ de la logique M-LFP (monadic least fixed-point logic - la logique du premier
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ordre étendue par un opérateur de plus petit point fixe monadique [EF95]) telle que X1, . . . , Xn, Y sont
les variables libres de φ̃ et que

τ |=ρ ϕ ssi T, ρ[Y 7→ τ ] |= φ̃

Une alternative comportant l’opérateur de point-fixe mais se basant sur la vision “un arbre - une
structure” est le µ-calcul. Il a été étudié dans [BL05] pour définir un langage de requêtes monadiques :
un nœud est sélectionné s’il vérifie une certaine formule du µ-calcul (incluant des modalités inverses).
Ce formalisme est complet pour les requêtes monadiques MSO-définissables. L’extension vers un for-
malisme n-aire peut passer par l’utilisation d’un µ-calcul enrichi par la présence de nominaux [SV01].

TQL pour les arbres ordonnés Nous souhaitons donc développer le cadre de TQL pour les arbres
ordonnés en ayant comme objectif les trois points de [NS00], ie définir un formalisme qui soit :

1. facilement utilisable
2. aussi expressif que MSO
3. efficacement évaluable
Concernant ce dernier point, il convient de noter que la complexité combinée du problème de model-

checking ou de réponses aux requêtes peut difficilement être polynomiale pour une logique avec variables
quantifiées puisque le problème est déjà NP-complet pour les requêtes conjonctives et les axes XPATH
[GKS04].

Les travaux que nous envisageons seront proches de ceux réalisés autour des constructions de filtrage
des langages XDuce et CDuce. En particulier, ce dernier est relativement proche d’une “logique” puisque
le sous-typage sémantique [FCB02] permet de considérer les opérations booléennes dans les types et les
motifs.

Une différence notable entre ces langages et une logique TQL est l’objectif du filtrage ; alors qu’un
langage de requêtes permet de retourner toutes les solutions (all-matches policy), le mécanisme de
XDuce, par exemple, ne calcule qu’un filtre selon la double stratégie “first and longest match”. De plus,
XDuce et CDuce imposent des restrictions sur l’utilisation des variables de captures qui ne seraient a
priori pas présentes dans la logique, mais dont il conviendrait d’étudier l’intérêt.

Si les résultats de complexité pour le problème de réponses aux requêtes devaient s’avérer mauvais,
on pourra dans un second temps s’intéresser à des restrictions de la logique, comme la logique de che-
mins de [CG01a]. Il sera alors intéressant de comparer son expressivité avec, par exemple, GFOREG,
la logique gardée augmentée d’expressions régulières de [Sch00] ou le langage Conditional XPATH de
[Mar04].
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