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Résumé

Depuis le milieu des années 1990, de nombreux modèles à composant ont
vu le jour, comme Fractal développé par France Télécom et l’INRIA, OSGi
développé par IBM, Click par le MIT, etc. Ces différents modèles ont tous pour
but de pouvoir construire des programmes très larges et complexes, comme
Eclipse basé sur OSGi ou la châıne de compilation Fractal. Bien que ces
modèles facilitent la conception de gros programmes, il est néanmoins toujours
aisé de commettre des erreurs pouvant causer la levée d’une exception ou l’arrêt
brutale du programme. Dans ce travail de thèse, nous nous intéressons à deux as-
pects de la validation des modèles à composant : nous définissons tout d’abord
deux systèmes de types permettant de s’assurer qu’aucune erreur grave n’est
présente dans un assemblage statique et typé ; nous étudions dans un simple
langage de programmation Oz/K comment il est possible de décrire formel-
lement l’interaction entre les composants et du code fonctionnel. Ce dernier
langage nous a aussi permis d’étudier certaines commandes de manipulation
d’assemblages qui seraient plus adaptées pour prouver des propriétés sur les
programmes à base de composants.

Mots clefs : Composants, Types, Inférence, Langage de Programmation

Summary

Since the mid-1990s, many component models have emerged, such as Frac-
tal developed by France Telecom and INRIA, OSGi developed by IBM, Click
by MIT, etc. These models are all designed to build very large and complex pro-
grams, such as Eclipse based on OSGi or the Fractal toolchain. Although
these models facilitate the design of large programs, it is nevertheless always
easy to make mistakes that can rise exceptions or cause the sudden stop of the
program. In this thesis, we focus on two aspects of component models valida-
tion : First we define two types systems to ensure that no serious error is present
in a static and typed program ; we also study in a simple programming language
Oz/K how it is possible to formally describe the interaction between compo-
nents and functional code. This language also allow us to study some commands
to manipulate component assemblies which would be more appropriate to prove
properties on component based programs.

Keywords : Components, Types, Inference, Programming Language
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travail qu’est l’INRIA. Maude et Diane pour leur gentillesse et leur efficacité ;
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Chapitre 1

Introduction

1.1 Le contexte de notre travail

Les composants ont été introduit comme un nouveau paradigme de pro-
grammation vers le milieu des années 1990, principalement avec les workshops
WCOP (pour Workshop of Component-Oriented Programming). Ce nouveau
paradigme a été défini dans le but d’étendre le modèle à objet aux systèmes
dynamiques et extensibles [107]. En effet, bien qu’étant très pratiques et popu-
laires, les objets ne font pas mention explicite des ressources et autres objets
qu’ils utilisent pour s’exécuter, et il est donc difficile d’adapter un programme
à un nouvel environnement d’exécution, ou d’extraire une partie de programme
pour l’inclure dans un autre [8]. Les composants sont construits à partir de trois
notions :

1. Les interfaces entrantes d’un composant définissent de quelles ressources
ce dernier a besoin pour s’exécuter convenablement ;

2. Les interfaces sortantes donnent quelles sont les ressources mises à dispo-
sition par le composant ;

3. Les liaisons relient les interfaces sortantes aux interfaces entrantes, satis-
fiant ainsi de manière explicite les besoins des composants.

Avec cela, les composants sont généralement considérés comme des bôıtes que
l’on peut assembler et désassembler aisément, simplement en modifiant une
liaison.

Il existe aujourd’hui une grande variété de modèles utilisant les composants,
chacun proposant sa propre définition de ce qu’est un assemblage de composants,
et comment il peut être modifié. Nous avons par exemple le modèle Fractal
[17] qui structure hiérarchiquement ses assemblages en un arbre, et qui offre
de plus des primitives de modification des liaisons et des interfaces d’un com-
posant durant son exécution. Le modèle OSGi est assez populaire, est basé
sur une notion de service remplaçant la notion d’interface et gère de manière
automatique l’élaboration des liaisons entre composants par la résolution de
contraintes définissant quels services sont attendus par quels composants. Bien
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que le modèle suggère que les liaisons peuvent être modifiées dynamiquement
(c’est à dire durant l’exécution du programme), cette capacité n’est pas encore
implémentée. Nous avons d’autres modèles plus spécifiques, comme COM [32]
ou Java Beans [106] qui sont plus tournés vers la conception de services inter-
net. De fait, il existe de nombreux outils à base de composants qui permettent à
partir de composants élémentaires, de construire des protocoles de communica-
tion pouvant être très complexes, comme Appia [79], Click [80], Coyote [12]
ou Dream [65].

La motivation originale de ce travail de thèse vient du concepteur de Dream
qui remarquait que si la conception de composants simples est relativement aisé,
leur assemblage en un programme complexe est source d’un grand nombre d’er-
reurs souvent assez difficiles à identifier. En effet, les programmes évolués en
général, et en particulier ceux implémentant des protocoles de communication
comportent de nombreux éléments de concurrence et des flux de données as-
sez subtils : les interactions entre les différentes parties d’un programme sont
alors suffisamment complexes pour qu’il soit difficile de trouver la cause d’un
comportement particulier du programme, et en particulier, d’un de ses bugs.
C’est pourquoi il est nécessaire d’avoir des outils de vérification permettant
d’identifier et de corriger simplement la plupart des erreurs survenues lors de la
conception des assemblages de composants. Plus précisément, l’approche pro-
posée dans [13] suggère l’utilisation d’un système de type pour s’assurer que les
composants manipulent correctement les messages échangés entre les différents
acteurs d’un protocole.

Plusieurs études visant à l’élaboration d’outils de validation ont déjà été
étudié avant cette thèse, pour des modèles à composant tels que Ensemble [70],
Aster [54], ou Plastick [59]. Néanmoins, aucun de ces travaux ne s’intéresse
aux systèmes de types et aucun n’est adapté à la vérification des manipula-
tions effectuées sur les messages. De plus, les systèmes de type existant ne sont
pas suffisant pour typer de manière satisfaisante les flux de donnés que l’on
peut trouver dans les assemblages Dream, et dans les modèles à composant en
général. Typiquement, Dream possède des composants (appelés multiplexeurs)
combinant deux flux de donnés, ainsi que d’autres (appelés routeurs) permet-
tant de les séparer : comme nous le verrons par la suite, ces deux composants
n’ont pas de type satisfaisant dans les systèmes de type classique à la ML [76]
ou à objet (Java, C++).

1.2 Structure de ce document

L’approche que nous avons suivie dans cette thèse étend de trois façons le
travail entrepris dans [13].

1. L’objet de notre étude n’est plus seulement Dream, l’objectif de notre
travail étant de pouvoir s’adapter facilement à la plupart des modèles à
composant existant ;

2. Pour ce faire, nous nous abstrayons des spécificités de chaque modèle
en utilisant un calcul de composant identifiant de manière précise les
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différents éléments (composants, messages, procédures de routage) que
nous souhaitons typer. Ceci est illustré Figure 1.1. De plus, ce modèle offre
une base solide pour prouver formellement les propriétés de vérification
du système de type construit.

3. Enfin, nous étendons les idées originales de [13] pour pouvoir prendre en
compte dans nos types de nouveaux éléments, comme le routage.

Dream

Programme Exécution
(Java)

Programme' Réduction
Calcul

Codage

Erreur de manipulation
de message

erreur

Types Erreur

Typage

Exceptions
Héritage

Interfaces Pop/Push

...

Composants Liaisons
Manipulation de messages

Fractal
Coyote

Click

...

Figure 1.1 – Notre approche

La finalité de notre travail de thèse est donc double : nous cherchons à la fois à
définir un calcul formel incluant des composants, des primitives de manipulation
de la structure d’un programme à chaud (comme le fait Fractal) et des primi-
tives de manipulation de flux de données (comme les routeurs et multiplexeurs
de Dream) ; et nous voulons définir un système de type pour un tel calcul.
Bien sûr cet objectif est très ambitieux, et nous n’avons pas pu l’achever. Nous
présentons alors dans ce document trois travaux visant à l’accomplissement de
notre objectif.

Le typage du routage structurel. Le chapitre 2 présente un premier calcul
visant à abstraire les modèles à composant, ainsi que le système de type que
nous avons construit sur ce calcul. Ce dernier est relativement simple et intègre
une procédure de routage basée sur la structure des messages transmis. C’est
pourquoi ce travail se nomme routage structurel. Nous verrons dans ce chapitre
que cette méthode de routage implique certaines propriétés au système de type
associé.
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Le typage du routage sémantique. Nous présentons dans le chapitre 3 une
nouvelle instance de notre approche, incluant un nouveau calcul et un nouveau
système de type. Le calcul est légèrement modifié par rapport au précédent, et
la plus grande innovation concerne la méthode de routage, qui est maintenant
basée sur des annotations placées sur les messages. Cette nouvelle méthode se
nomme donc routage sémantique, et offre des propriétés différentes au système
de type. De plus, nous avons implémenté ce système pour les modèles Dream
et Click, ce qui est présenté Chapitre 4.

Le langage Oz/K. Finalement, nous avons défini Chapitre 5 un langage in-
corporant plusieurs fonctionnalités importantes des modèles à composant comme
la possibilité de modifier la structure d’un assemblage en cours d’exécution.
L’intérêt de ce travail est d’étudier comment il est possible de définir formelle-
ment ces opérations et de raffiner ces définitions jusqu’à obtenir une sémantique
satisfaisante pour celles-ci. Nous n’avons pas construit de système de type pour
ce langage.

Notons que nous n’avons pas de chapitre d’état de l’art dans cette thèse.
En effet, comme ce travail touche beaucoup de domaine, nous avons préféré
décrire en détail les constructions que nous faisons dans ce document afin d’en
simplifier la lecture. Les références vers les travaux précédents ainsi que les
discussions par rapport à notre travail sont présentées dans chaque chapitre,
principalement dans les parties de discussion.
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Chapitre 2

Routage structurel

Le premier travail auquel nous nous sommes attelés durant cette thèse a été
de définir un calcul de processus simple, sans ordre supérieur, qui puisse servir
de base pour une adaptation d’un système de type tel que l’on peut en trouver
pour les langages de la famille ML [35, 78, 87, 92, 3, 82]. Ce calcul, inspiré du
kell-calcul [98, 14, 52], comporte des processus échangeant des messages simi-
laires à des valeurs ML, et aussi des messages structurés tels des enregistrements
[93, 112]. Ce type de message est en effet beaucoup utilisé en programmation,
et en particulier dans les protocoles de communication. De plus, ces structures
ont un typage totalement inférable pour les langages à la ML [24, 93, 112], ce
qui convenait parfaitement à notre approche, le but de ce premier travail étant
de définir un système de type inférable pour un calcul simple, avant de com-
plexifier la tâche avec de l’ordre supérieur et de la reconfiguration dynamique.
Finalement, nous voulions aussi intégrer dans ce calcul une primitive de rou-
tage de message, car une fois encore, une telle opération, similaire au filtrage
de motif [56, 57] et à l’analyse de type [33, 113], est extrêmement commune
dans les langages de programmation, et souvent utilisée dans les protocoles de
communication [80, 13, 12]. De plus, parmis les différents travaux qui ont servis
de base à cette thèse, comme le langage Pict [85, 109], les travaux sur le cal-
cul λπv [116, 117, 115], le kell, ou différentes versions du π-calcul [15, 77, 66],
aucun n’intègre une construction de routage. Cette première approche fut donc
une bonne opportunité pour définir une primitive de routage dans un calcul de
processus, et de définir un système de type adapté à cette construction.

2.1 Le calcul

Le calcul que nous proposons dans cette première approche est relativement
simple, et consiste en un assemblage élémentaire de différentes notions, telles
que les messages structurés ou les composants, dans un même langage. Nous
sommes partis du kell calcul [98], auquel nous avons ôté les filtrages de motif et
l’ordre supérieur qui ont pour but de permettre la reconfiguration dynamique.
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D ::= Programmes
b[D′] Composant

| B Processus
| D1 | D2 Mise en parallèle

B ::= Processus
0 Processus vide

| R Envoi de message
| e(x).(B1 | . . . | Bn) Recepteur
| !B Réplication

R ::= Envoi de message
e〈M〉 Envoi direct

| IfPre(a,M, s1, s2) Routage
M ::= Message

x Variable
| {a1 = M1; . . . ; an = Mn} Record
| c Constantes
| (M1 M2) Application

Figure 2.1 – Syntaxe de notre calcul

Afin d’avoir une sémantique vraiment minimale, nous avons aussi rendu le calcul
asynchrone, imitant ainsi le π-calcul asynchrone [15], étendu par des localités.
Mais contrairement au π-calcul, nos processus échangent des valeurs à la [75],
celles-ci pouvant être soit des constantes de base telles que des opérateurs ou des
entiers, ou des messages structurés. Finalement, nous avons dû décider d’une
procédure de routage pour notre calcul. Parmis les différentes possibilités qui
se sont offertes, nous avons choisi un routage assez simple, basé sur la structure
des messages structurés. Ce choix était assez arbitraire, mais permet tout de
même, malgré sa simplicité, d’encoder beaucoup d’opérations disponibles dans
les programmes distribués et les protocoles de communication existants. Ceci
sera illusté par quelques exemples à la fin de la présentation de ce calcul.

La syntaxe de notre calcul est présentée Figure 2.1. Nous utilisons ‘a’, ‘c’
et ‘d’ pour désigner les noms de champs des messages structurés, et ‘e’, ‘s’ ou
‘i’ pour désigner des canaux de communication. Un composant b[D] est une
bôıte avec un nom b et un contenu D. D1 | D2 est la mise en parallèle des
deux processus D1 et D2. Les processus peuvent être soit le processus vide
0, un envoi de message R, une réplication infinie de processus !B ou un re-
ceveur e(x).(B1 | . . . | Bn) qui attend un message sur le canal e et, à sa
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reception, execute les programmes Bi. L’envoi de message peut être soit un
envoi direct e〈M〉 où le message M est directement envoyé sur le canal e, ou
un routage IfPre(a,M, s1, s2). Cette dernière opération suppose que M est un
message structuré et teste si le champ ‘a’ y est présent : si c’est le cas, le
message est envoyé sur s1, sinon, il est envoyé sur s2. Les messages consistent
en un simple calcul fonctionnel sans abstraction (les fonctions sont supposées
être définies comme des constantes), et avec messages structurés. Nous avons
donc des variables x, des structures {a1 = M1; . . . ; an = Mn}, des constantes
c, et l’application de deux messages (M1 M2). L’ensemble des constantes n’est
pas précisé, ce qui permet d’avoir un calcul relativement générique. Nous sup-
posons néanmoins, pour définir nos exemples, que nous avons à disposition les
opérations de base sur les messages structurés, ainsi que les entiers et les châınes
de caractères.

Comme pour la syntaxe, la sémantique opérationnelle de notre calcul est
assez intuitive, basée sur un kell-calcul simplifié et une sémantique classique des
constantes [102]. La façon dont s’exécutent les processus est représentée dans
notre modèle par une relation de réduction, notée B , définie sur les termes
clos. Cette réduction est construite modulo (i) une relation d’équivalence sur les
processus qui identifie des programmes similaires, (ii) des contextes d’évaluation
qui définissent où une exécution peut prendre place dans un programme et (iii)
la sémantique opérationnelle des constantes du langage.

L’équivalence structurelle entre deux messages ou deux programmes, notée
≡, est la plus petite relation d’équivalence qui est aussi une congruence et qui
satisfait les règles données Figure 2.2. Cette équivalence est assez naturelle, et

D1 | D2 ≡ D2 | D1 D1 | (D2 | D3) ≡ (D1 | D2) | D3 D | 0 ≡ D

!B ≡ B | !B {a1 = M1; . . . ; ai = Mi; ai+1 = Mi+1; . . . ; an = Mn} ≡
{a1 = M1; . . . ; ai+1 = Mi+1; ai = Mi; . . . ; an = Mn}

Figure 2.2 – Équivalence structurelle

reprend les relations classiques sur les processus et les messages structurés :
l’ordre des champs et des processus importe peu et le processus ‘0’ est l’élément
neutre de la composition parallèle. De plus, nous traitons la réplication de pro-
cessus !B de manière similaire à ce qui est fait dans le π-calcul, en simulant
l’existence d’une infinité d’instances de B.

Les contextes d’évaluations, dont la syntaxe est décrite Figure 2.3, sont d’une
part constituées d’un trou ‘[]’ qui symbolise où l’exécution peut prendre place,
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et d’un processus englobant qui correspond au contexte d’exécution. Il est à
noter que ce contexte n’est pas modifié par l’exécution prenant place dans le
trou.

E ::= [] Trou
| (M E) | (E M) Application
| {a1 = E; a2 = M2; . . . ; an = Mn} Message structuré
| s〈E〉 Envoi de message
| IfPre(a,E, s1, s2) Routage
| E | D Composition parallèle
| b[E] Composants

Figure 2.3 – Contexte d’évaluation

Les constantes de notre calcul peuvent être de simples données, comme des
entiers ou des châınes de caractères, mais aussi des opérateurs, comme les ma-
nipulateurs de messages structurés ‘.a’, ‘+(a = M)’ ou ‘−a’. Afin de connâıtre
l’action de ces opérateurs lors de l’exécution d’un programme, nous supposons
données deux relations définissant pour chaque opérateur, quels sont ses pa-
ramètres valides (définit par la relation ‘match’), et le résultat correspondant
(définit par la relation ‘eval’). Afin d’assurer la convergence du calcul des mes-
sages ainsi que la correction de notre futur système de type, nous imposons
toutefois une contrainte sur la relation ‘match’, qui ne doit donner que des va-
leurs comme paramètres valides aux opérateurs :

Définition 1. Une valeur est un message sans application :

v ::= Les valeurs
{a1 = v1; . . . ; an = vn} Un message structuré

| x Une variable
| c Une constante

La Figure 2.4 presente un exemple de définition des deux relations, décrivant
la sémantique opérationnelle des opérateurs de base sur les messages structurés.
Par la suite, nous notons match(c, v) lorsque la paire (c, v) est dans la relation
‘match’.

Finalement, la relation de réduction est définie comme la plus petite re-
lation vérifiant les règles données Figure 2.5. Les deux règles Context-D et
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match ,

 {(.a, {a = v, a1 = v1; . . . ; an = vn}) | 0 ≤ n}
∪ {(−a, {a = v, a1 = v1; . . . ; an = vn}) | 0 ≤ n}
∪ {(+(a = v), {a1 = v1; . . . ; an = vn}) | ∀0 < i ≤ n, ai 6= a}



eval(.a, {a = v, a1 = v1; . . . ; an = vn}) , v
eval(−a, {a = v, a1 = v1; . . . ; an = vn}) , {a1 = v1; . . . ; an = vn}
eval(+(a = v), {a1 = v1; . . . ; an = vn}) , {a = v; a1 = v1; . . . ; an = vn}

Figure 2.4 – Un exemple de relations match et eval

Context-D
D B D′

E[D] B E[D′]

Context-M
M B M ′

E[M ] B E[M ′]

App
match(c,M)

(c M) B eval(c,M)
ifPre
M = {a = M1; a2 = M2; . . . ; an = Mn}

IfPre(a,M, s1, s2) B s1〈M〉
ifAbs
M = {a1 = M1; . . . ; an = Mn} ∀0 < i ≤ n, ai 6= a

IfPre(a,M, s1, s2) B s2〈M〉
Com1

e〈M〉 | e(x).(B1 | . . . | Bn) B (B1 | . . . | Bn){M/x}
Com2

e〈M〉 | b[e(x).(B1 | . . . | Bn) | D] B b[(B1 | . . . | Bn){M/x} | D]
Com3

b[e〈M〉 | D] | e(x).(B1 | . . . | Bn) B b[D] | (B1 | . . . | Bn){M/x}

Figure 2.5 – Les règles de réduction

Context-M utilisent les contextes d’évaluation afin de permettre l’exécution à
l’intérieur d’un programme. La règle App définit le résultat d’une application,
qui est eval(c,M) lorsque M est un argument valide. Nous avons bien sûr deux
réductions possibles pour la procédure de routage : la règle IfPre définit ce qu’il
se passe lorsque le champ requis est présent (le message est envoyé sur ‘s1’) et la
règle IfAbs indique que lorsque le champ requit n’est pas présent, le message est
envoyé sur ‘s2’, comme indiqué en introduction de ce chapitre. Finalement, nous
avons trois règles de communication entre processus, suivant ainsi le modèle du
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kell-calcul. La première permet la communication entre deux processus qui font
parti d’un même composant, et les deux autres règles étendent cette capacité à
des processus qui ne sont distant que d’une frontière de composant (les commu-
nications distantes sont ainsi empéchées). Notons que [52] étend le kell-calcul
en lui permettant de partager des composants, lui offrant ainsi une plus grande
souplesse de communication que proposé ici. Nous n’avons pas voulu intégrer
ce mode de communication distante pour garder notre calcul simple lors de la
définition de notre premier système de type.

2.1.1 Exemples et discussion

La charte graphique. Lors de la création d’exemples afin d’illustrer notre
calcul, nous nous sommes aperçu que le mode de communication pris du kell-
calcul [98] imposait une discipline forte de nommage, car il n’est pas évident de
s’assurer, dans un grand système, que deux processus ne peuvent communiquer.
En effet, nous avons conçu ce calcul pour modéliser des composants simples,
sans modification dynamique de leurs structures. Par construction, il est donc
naturel de considérer les canaux de communication comme les interfaces de ces
composants, et de les appeler ei pour les interfaces d’entrée, si pour les inter-
faces de sortie, et par exemple ii pour les interfaces internes (locales à chaque
composant). Mais comme les communications peuvent traverser une frontière de
composant, cette politique de nommage simple ne fonctionne pas, et entraine
des communications non voulues entre composants pères et fils. Avec une poli-
tique de nommage un peu plus évoluée, il est facile de remédier à ce problème,
mais les exemples deviennent alors assez long et difficiles à lire, dû simplement à
la longueur des noms des canaux de communication. C’est pourquoi nous adop-
tons dans ce document une présentation graphique de nos assemblages, où les
composants sont de simples rectangles, leurs interfaces des T (rouges pour les
interfaces d’entrée, verts pour les sorties), et les liens entre les composants de
simples flèches. Avec ceci, nous pouvons avoir une politique simple de nommage
des canaux pour les processus s’exécutant dans les composants.

Les premiers composants, dit primitifs 1, que nous proposons Figure 2.6 sont
extrèmement simples, et présentent des opérations élémentaires sur les messages,
comme l’accès à un champ de message structuré, ou un routage. Les générateurs
tels que le premier composant de cette figure sont simplement constitués d’un
message envoyé sur le canal de sortie une infinité de fois. Le second composant,
acsTTL, écoute sur le canal d’entré e, et à la réception d’un message, renvoie
le contenu de son champ TTL sur le canal s. Le troisième ajoute aux messages
rentrant un champ TTL de valeur 10, et le quatrième ôte ce champ des messages
reçus. Un routeur dans notre calcul est un composant comportant une simple
procédure de routage envoyant les messages reçus sur une des deux sorties en
fonction de leurs structures. Finalement, un multiplexeur comporte deux entrées,

1. plus précisément, les composants primitifs sont ceux qui n’ont pas de composant fils, ces
derniers étant appelés composants composites [17]
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Composants Abbréviation

!s〈{Str = “hello”}〉 GenStr

!e(x).s〈x.TTL〉 AcsTTL

!e(x).s〈x + (TTL = 10)〉 AddTTL

!e(x).s〈x− TTL〉 RmTTL

!e1(x).IfPre(Str, x, s1, s2)

R
   (Str)

!e1(x).s〈x〉 | !e2(x).s〈x〉
M

Figure 2.6 – Exemples de composants primitifs

et chaque message reçu est renvoyé sans modification sur l’unique canal de sor-
tie, mixant ainsi deux flux de messages. Notons que les processus internes de
tous ces composants sont précédés de l’opérateur de réplication ! afin que leurs
fonctionnalités ne soient pas perdues après la réception du premier message.
Par la suite, nous utiliserons les abbréviations lors des utilisations des compo-
sants primitifs, en modifiant leur nom pour signaler un changement trivial dans
leur sémantique : par exemple le composant addIP est similaire au composant
addTTL, sauf qu’il rajoute un champ IP, et non TTL aux messages en entrée. De
même, le routeur R(Str) route par rapport à l’existence ou non du champ Str

dans les messages, alors que R(IP) route par rapport au champ IP.
Nous pouvons assembler ces composants en de simples châınes, comme pro-

posées Figures 2.7 et 2.8. Dans ces deux assemblages, nous introduisons trois
nouveaux composants primitifs, Send, Receive et PrintStr. Les deux premiers
composants vont par paire, et représentent l’échange de messages au travers d’un
réseau comme internet. Malgré la mecanique potentiellement complexe derrière
la communication via un réseau, ces composants se modélisent dans notre cal-
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GenStr

AddTTL

AddIP Send Receive PrintStr

Figure 2.7

cul par la simple transmission des messages reçus, sans aucune modification
(précisement, le code interne de ces composants a la forme !e(x).s〈x〉). Fina-
lement, le composant PrintStr affiche à l’écran le contenu du champ Str des
messages reçus. Il est encodé dans notre calcul par le processus interne !e(x).0 2

qui jette les messages que l’on lui envoie. Le comportement de ces deux assem-

GenStr

AddTTL

AddIP Send Receive

PrintStr

RmTTL

RmIP

Figure 2.8

blages (Figures 2.7 et 2.8) est assez évident : ils génèrent tous deux un message
contenant une châıne de caractère, lui ajoutent un champ TTL et une adresse
IP afin que la transmission par les composants Send et Receive se fasse sans
problème, et finalement affichent la châıne de caractère générée à l’écran. Le
second assemblage est légèrement plus évolué, car il ôte les champs TTL et IP du
message après la transmission, ce qui fait que le message à l’entrée de PrintStr

est identique à celui qui était généré par GenStr. Cette construction est donc
conceptuellement plus propre que la première, et permet d’éviter certains types
d’erreur dans les programmes à base de composants [13].

Abstraction et isolation. Beaucoup de modèles à composants existants [80,
7, 46, 38, 70] ne permettent pas d’assembler un ensemble de composants simples
en un unique de comportement complexe et intéressant pour la réalisation d’un

2. Remarquons que nous pouvons définir ces composants de manière un peu plus évoluée,
en s’assurant par exemple que les messages reçus par Send possèdent bien un champ TTL et IP
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programme informatique. Néanmoins, nous adoptons ici la même approche que
le kell et le M-calcul [97] en offrant la possibilité de construire de tels compo-
sants composites. Ce genre de composant est en effet assez utile, et offre des
avantages d’abstraction similaires aux modules [72, 21] en assemblant un en-
semble de comportements simples en un unique comportement complexe, tout
en cachant la manière dont celui-ci est obtenu. Un exemple d’un tel assem-
blage est présenté Figure 2.9. Ce composant est constitué d’une simple châıne
traitant toutes les étapes de transfert d’un message via un reseau. L’ajout des
champs IP et TTL, l’envoi et la réception, ainsi que l’effacement de ces deux
champs (utiles uniquement pour le transfert des messages) y sont totalement
traité. Ce composant, que l’on peut nommer transmit, peut maintenant être
utilisé par tous les assemblages nécessitant le tranfert de message via un réseau,
et ce, sans avoir à reconstruire à chaque fois le processus interne d’envoi et de
reception des messages. Notons que l’intérêt de ce genre de composant est un

AddIP

AddTTL

Send Receive

rmIP

rmTTL

Figure 2.9

peu limité dans notre calcul, dû à la porosité des frontières des composants.
En effet, comme nous l’avons signalé en début de la présentation des exemples,
les communications peuvent traverser une frontière de composant sans aucun
contrôle de la part du programmeur. Ainsi, il est nécessaire de connâıtre le pro-
cessus interne d’un composant composite pour pouvoir l’intégrer sans danger
à un autre processus, rendant l’abstraction des composants composites moins
pratique que ce que nous espérions. Néanmoins, nous supposons dans le reste
de ce document que le principe de nommage cité précédemment est appliqué
à tous nos exemples, et que nous pouvons donc assembler les composants sans
risquer des problèmes de communication.

Les assemblages que nous avons construits jusqu’à présent dans nos exemples
sont de simples châınes de composants. Nous pouvons un peu complexifier ces
structures simples en les mettant en parallèle comme cela est montré Figure
2.10, mais aussi en utilisant les multiplexeurs et routeurs, permettant ainsi de
fusionner différents flux de messages, et de les séparer par la suite. L’intérêt
d’une telle manipulation de flux est présentée Figure 2.10 : dans cet assemblage,
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Transmit PrintStrGenStr

Transmit PrintIntGenInt

Figure 2.10

deux messages sont généré, et envoyé via deux composants transmit vers un
ordinateur distant pour y être tout les deux affichés. Nous avons donc ici un
composant transmit redondant : il serait en effet logique de n’en avoir qu’un seul
qui assure l’envoi et la réception des deux types de messages. Il faut néanmoins
être prudent ici, car après que les deux types de messages soient réceptionnés sur
la seconde machine, nous devons être capable de les distinguer, les séparer, et
les envoyer vers le composant d’affichage correspondant. Cela est possible grâce
à un routeur, et l’assemblage résultant est présenté Figure 2.11. Cet assemblage

R
   (Str)M

PrintStrGenStr

PrintIntGenInt
Transmit

Figure 2.11

est assez intuitif : nous avons nos deux générateurs, qui sont connectés à un
multiplexeur envoyant tous les messages vers un unique composant transmit.
La sortie de ce composant est liée à un routeur, envoyant tout les messages
ayant un champ Str (donc généré par genStr) vers le composant printStr, et
les autres (donc généré par genInt) vers printInt. Les assemblages 2.10 et 2.11
opèrent donc exactement les mêmes opérations sur les messages, le second étant
néanmoins plus efficace en terme de duplication de code. Nous pouvons aussi
remarquer une caractéristique intéressante du routage dans cet assemblage : la
procédure de routage R(Str) (et toutes les procédures de routage en général)
possède deux sorties, une pour les messages ayant un champ Str et une pour les
autres. Or, la seconde sortie du routeur est connectée au composant PrintInt,
indiquant ainsi que les messages n’ayant pas de champ Str ont un champ Int.

Les dépendances du routage. Les procédures de routage peuvent donc
introduire ce que nous appelons des dépendances entre les champs des messages :
dans l’assemblage 2.12, un message a soit le champ Str, soit il ne l’a pas, mais
alors il possède le champ Int (notons que le message peut avoir à la fois les
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champs Str et Int). Ce genre de dépendances a quelques effets sur la manière

R
   (Str)

PrintStr

PrintInt

Figure 2.12

dont nous typons nos assemblages comme nous le verrons dans la partie suivante,
mais ils peuvent être évités par l’introduction de nouveaux routeurs, comme cela
est fait Figure 2.13. Ici, tout les cas de messages sont traités : soit le messages

R
   (Str)

PrintStr

Error

R
   (Int)

PrintInt

Figure 2.13

possède le champ Str, auquel cas il est traité par printStr, soit il ne possède
pas ce champ, mais contient tout de même Int et est alors traité par printInt.
Finalement, si le message ne possède aucun des deux champs, il est pris en
charge par le composant error. Nous pouvons ainsi voir que la gestion des
filtrages de motifs exhaustifs est possible dans notre calcul, mais assez lourde
tout de même, car nous devons introduire une procédure de routage et un canal
de communication pour chaque motif du filtrage.

Finalement, notre dernière série d’exemples présente différentes boucles simples
que l’on peut construire avec notre calcul. La première, décrite Figure 2.14,
montre comment on peu générer la totalité des entiers naturels, en supposant
que le + fait partie des opérateurs de notre calcul. Cet assemblage comporte
deux composants primitifs formant la boucle, ainsi qu’un composant composite
cachant la mécanique interne et n’exposant que l’interface vers laquelle les en-
tiers générés sont envoyés. Le premier composant envoie l’entier 0 au second,
commençant le processus de génération des entiers. Le second composant trans-
met l’entier reçus vers la sortie, mais le renvoie aussi vers le premier composant,
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s〈0〉 | !e(x).s〈x〉 !e(x).(i〈x + 1〉 | s〈x〉)

Figure 2.14

en lui ajoutant 1. Finalement, le premier composant renvoie sans modification
au second tout message reçu : ce dernier obtient donc tour à tour les entiers 0,
1, 2, etc, qu’il transmet vers la sortie de l’assemblage.

Notre second exemple de boucle est plus évolué, et présente l’envoi de mes-
sages via un réseau, avec un méchanisme de callback pour lancer l’envoi d’un
nouveau message. La structure générale de l’assemblage, présenté Figure 2.15,

e

s〈{Str = “Debut”}〉
| !e(x).s〈{Str = “Suite”}〉

!e(x).s〈x〉
| !acke(x).acks〈x〉 !e(x).(s〈x〉 | ack〈1〉)

AddTTL

AddIP

PrintStr

RmTTL

RmIPacks

acke

ack

Figure 2.15

est identique à notre assemblage d’envoi précédent (Figure 2.8) avec un génerateur
de messages, des composants addIP et addTTL, un composant d’envoi et un autre
de réception, deux composants rmIP et rmTTL terminés par printStr. Les mo-
difications que nous avons apportés à l’assemblage concernent les composant de
génération, d’envoi et de reception, afin que ce dernier signale à l’envoyeur qu’il
a bien reçus un message, lançant alors l’émission d’un nouveau message. Notons
que certaines interfaces sont annotées par leur nom dans cette figure : de cette
façon, les connexions entre composants ne sont pas ambiguës.

Finalement, notre dernier exemple présente une boucle exprimable dans
notre calcul, et qui possède un comportement assez particulier. Ce composant,
décrit Figure 2.16, est construit à partir d’un routeur, d’un multiplexeur, et d’un
composant donnant la valeur du champ Sub des messages qu’il reçoit en entrée.
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R
   (Sub)

M

AcsSub

Figure 2.16

La façon dont ces composants sont agencés font que l’assemblage donne en sortie
le message structuré placé sous un nombre arbitraire de champ Sub. Il est en ef-
fet facile de vérifier que si on lui donne en entrée le message {Str = “toto”}, ou
{Sub = {Str = “toto”}} ou encore {Sub = {Sub = {Str = “toto”}}; Int = 1},
le composant rendra à chaque fois le message {Str = “toto”}.

2.2 Le système de type

L’approche que nous avons suivi pour la conception de ce système de type
est assez similaire à celle suivi pour le typage du join-calcul [41, 31]. Le but
est en effet de créer une simple adaptation du typage de ML [35] pour notre
calcul de processus, avec pour seule contrainte de prendre en compte les mes-
sages structurés et leur routage. Nous n’avons en effet pas envisagé de suivre
l’exemple de Pict [85], qui utilise une variante du système F [44] pour typer
ses processus, rendant ainsi l’inférence de type impossible [58], ou celle de [22],
qui s’intéresse plutôt à la mobilité des processus. De plus, bien que proche des
types de sessions [119, 111] du fait que nous nous intéressons au typage des
messages, notre approche en est tout de même différente, simplement car nous
n’intégrons pas les même constructions dans notre langage. Néanmoins, notre
adaptation est assez différente de ce qui a été fait avec le join-calcul, car bien
que nous soyons aussi en présence d’un calcul de processus, ceux-ci n’échangent
pas de nom de canaux, et n’ont pas de définitions similaires à celles trouvées
dans le Join. De plus, un des objectifs de ce système de type était de permettre
un typage souple de la procédure de routage, afin qu’elle puisse prendre en
entrée différents types de message, et il s’est avéré que la prise en compte de cet
élément ne peut pas se faire en utilisant simplement les constructions introduites
dans [35, 56, 93, 112] ou dans les système de types à la ML qui ont suivi. En
effet, considérons un assemblage composé d’un ensemble de programmes com-
municant par paire, et utilisant un composant de cryptage pour sécuriser leurs
messages. Un tel asssemblage est présenté Figure 2.17. Les composants de la
partie gauche de cet assemblage génèrent un ensemble de messages de struc-
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Encode... ...Decode

Figure 2.17 – Un assemblage classique utilisant multiplexeur et routeur

tures différentes, qui sont ensuite transmis à un multiplexeur les envoyant tous
au composant Encode assurant le chiffrement des messages durant leur trans-
mission sur le réseau. Ces messages sont ensuite traités par un décodeur Decode,
et un routeur qui définit vers quels composants ces messages doivent être en-
voyés. Au niveau des types, les composants de gauches génèrent des types tous
différents, qu’il faut pouvoir récupérer intacts sur le côté droit de l’assemblage.
Une approche naturelle pour faire cela serait d’utiliser un constructeur de type,
comme un n-uplet, pour typer la sortie d’un multiplexeur. Ce n-uplet pourrait
alors être détruit par la procédure de routage, et les types seraient ainsi transmis
intacts aux composants du côté droit. Cette approche n’est malheureusement
pas possible, en raison des composants d’encodage et de décodage placés entre le
multiplexeur et le routeur. En effet, ces composants manipulent un nombre in-
connu de messages multiplexés, et donc, avec cette approche, ils doivent prendre
en compte des n-uplets de taille inconnu et de profondeur arbitraire (en effet,
plusieurs multiplexages peuvent se suivre dans un assemblage complexe). Il est
donc impossible de donner un type unique aux procédures d’encryptage et de
décryptage de message, et de fait, à toutes les fonctions opérant sur les messages.
Même en appliquant des systèmes de types très généraux comme [82, 102, 104]
à notre calcul, nous obtenons le même problème : il est impossible de typer
correctement les opérations de base sur les messages.

Afin de résoudre ce problème de typage, nous avons étendu les types à la ML
par des types ensembles [3, 1]. Ainsi, nos types de processus [117, 73] consistent
en des associations finies entre des noms de canaux et des ensembles finis de
types qui correspondent aux différents messages transitant sur ces canaux durant
l’exécution du programme : les types des messages étant alors indépendant les
uns des autres, il est possible des les traiter séparément et d’éviter ainsi le
problème précédent pour la définition des types des composants de cryptage et
de décryptage. Finalement, cette approche nous a semblé consistente avec notre
recherche d’inférence de types [2].
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T ::= E | ∀α.T Schéma de type
E ::= Type élémentaire

η Variable

| {W ∅} Type rangé
| E → E Fonction
| t(E1, . . . , Ea(t)) Constructeur de type

W l ::= Type rangé

a : Pre(E);W l]{a} Définition du champ a

| a : Abs;W l]{a} Définition du champ a

| Absl La rangée vide

| ρl Variable de rangé
S ::= Type de processus

∅ Type vide
| e | e : (T ) Définition d’un canal
| S ∪ S′ Union

Figure 2.18 – La syntaxe des types

2.2.1 La syntaxe

L’algèbre de nos types est construite à partir d’un ensemble de variables V et
de constructeurs de types C. Nous supposons que V est l’union disjointe des en-
sembles Vm (pour les variables de type de message) et Vr(l) (pour les variables de
rangées) où l est un ensemble d’étiquette (c’est à dire un nom de champ). Nous
notons η les variables dans Vm et ρl les variables dans Vr(l). Finalement, chaque
constructeur de type t est défini avec une arité a(t). La syntaxe de nos types
est présentée Figure 2.18. Les schémas de types, ainsi que les types élémentaires
et les types rangés sont utilisés pour typer les messages. Les types rangés sont
conçus pour avoir la même structure que les messages typés. Par exemple, le
message {a = 1; c = “name”} a pour type {a : Pre(int); c : Pre(string); Abs} :
les champs ‘a’ et ‘c’ sont définis dans le message et contiennent respectivement
un entier et une châıne de caractère. Comme il n’y a pas d’autre champ dans le
message, le type est terminé par Abs. Les messages dont la structure est par-
tiellement connue, comme dans les arguments de fonctions, peuvent être typés
par des variables de rangé. Par exemple, le type {a : Pre(α); ρ{a}} s’applique
pour un message qui contient le champ ‘a’ : le reste de sa structure n’est pas
spécifié et pourra être précisé lors d’ultérieures instanciations du type. Finale-
ment, les types rangés sont annotés par un ensemble d’étiquettes ‘l’, permettant
de s’assurer qu’un champ n’est défini qu’une seule fois dans une même rangée.
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Cet exposant a un but purement technique, et nous ne le spécifierons pas dans
le reste de ce document, sauf lorsque cela sera nécessaire.

Les types de processus S sont construits comme des ensembles finis de
déclarations de canaux, associant ou non ces derniers à des types de message.
Ils déclarent ainsi les canaux de communications utilisés par les processus typés,
et définissent quels types de message transitent sur chaque canal. Ainsi cette
syntaxe est adaptée pour permettre à un canal de transporter plusieurs sortes
de données différentes. Par exemple le programme e〈1〉 | e〈“toto”〉 est typé par
e : (int)∪e : (string). Ce genre de flexibilité n’est pas courante dans les systèmes
de type existant, mais est nécessaire dans notre cas, comme nous l’avons vu en
introduction de cette partie. Finalement, le type vide ‘∅’ est utilisé pour typer
les processus qui n’utilisent pas de canal (typiquement, le processus ‘0’) et le
type ‘e’ sert à typer un processus utilisant e, mais n’envoyant aucune donnée
dessus (typiquement, un recepteur sur e).

Nous pouvons noter que la structure des types pour les messages est assez
conventionnelle : la seule différence par rapport à [93] concerne la présentation
des types rangés, reprise de [13]. L’innovation de nos types se porte donc au
niveau des types de processus. En effet, les systèmes de type existant pour des
calculs de processus associent à chaque canal de communication, non pas un
ensemble de type, mais un type unique, ce qui ne leur permet pas de prendre
en compte les comportements tels que le routage. Dans la suite de ce document,
nous notons fv la fonction très utilisée renvoyant l’ensemble des variables libres
d’un type. Comme nous utilisons des structures relativement simple pour décrire
nos types, nous pensons qu’il n’est pas nécessaire de donner une définition précise
de cette fonction.

2.2.2 Le typage des messages et des composants

Le typage de nos messages et assemblages est défini de manière classique,
par un ensemble de règles de typage. Ces règles sont construites à partir de
quelques définitions, notamment une équivalence structurelle identifiant certains
types, des substitutions permettant l’instanciations des schémas de types et la
définition des types des constantes du calcul.

L’équivalence structurelle. Cette relation est la plus petite relation d’équi-
valence qui est une congruence satisfaisant les règles présentées Figure 2.19.
Informellement, cette relation identifie les types de sémantique similaire : les
types rangés mappant les mêmes champs aux mêmes types sont dans la relation,
ainsi que les types de processus définissant les mêmes canaux avec les mêmes
types de données. Notons par exemple que le type e∪e : (T ) définit e, et spécifie
que le type T transite par ce canal, ce qui est identique à simplement indiquer
que T transite par e (le canal est alors implicitement déclaré). Finalement, il
est facile de voir que tout type S est équivalent à un type de la forme suivante,
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a : K; b : K′;W l ≡ b : K′; a : K;W l a : Abs; Abs{a}]l ≡ Absl S ∪ ∅ ≡ S

∀α.∀β.T ≡ ∀β.∀α.T
T ≡α T ′

T ≡ T ′
S ∪ S′ ≡ S′ ∪ S

S ∪ (S1 ∪ S2) ≡ (S ∪ S1) ∪ S2 S ∪ S ≡ S e ∪ e : (T ) ≡ e : (T )

Figure 2.19 – L’équivalence structurelle des types

où les canaux ei peuvent être utilisés plusieurs fois :

(
⋃
i∈I

ei : (Ti)) ∪ (
⋃
j∈J

ej)

Considérons un type S, et soit S′ un type équivalent décrit sous la forme
précédente : nous pouvons alors définir les deux notations qui suivent.

– dc(S) , {ek | k ∈ I ∪ J} : dc(S) est l’ensemble des canaux déclarés dans
S.

– S(e) , {Ti | i ∈ I ∧ ei = e} : S(e) est l’ensemble des types que transporte
le canal ‘e’ dans le type S.

Nous pouvons aisément voir que S ≡ S′ ⇒ dc(S) = dc(S′) ∧ ∀e, S(e) = S′(e).
Notre définition est donc cohérente avec la relation d’équivalence.

Les substitutions. Une substitution σ est une fonction des variables de types
vers les types et qui respecte les kinds : pour tout η ∈ Vm (resp. ρl ∈ Vr(l)),
nous avons σ(η) ∈ E (resp. σ(ρl) ∈ W l). Nous étendons ces fonctions sur tous
types par induction sur la structure de ces derniers. Finalement, nous notons
dom(σ) le domaine de la substitution et =(σ) l’ensemble contenant toutes les
variables de types dans l’image de σ. Formellement, nous avons :

dom(σ) , {α | σ(α) 6= α} =(σ) ,
⋃

α∈dom(σ)

fv(σ(α))

Avec ces substitutions, nous définissons un prédicat de dérivation qui précise
quand un type peut être instancié en un autre. Cela simplifie grandement la
présentation de certaines règles de typage.

Définition 2. Un environement de typage Γ est un une table associant des
variables du calcul à un type qui leur est assigné. Nous notons généralement
l’environement vide ∅, et l’ajout d’une association Γ;x : T , où T est un type de
message quelconque.
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Supposons donnés un environement de typage Γ et deux schémas de type T
et T ′. Nous notons Γ : T ′ ⇐ T si et seulement si les trois conditions suivantes
sont validées :

– il existe un ensemble de variables de type α et un schéma de type T1 tels
que α ∩ fv(Γ) = ∅ et T = ∀α.T1 ;

– il existe un ensemble de variables de type γ et un schéma de type T2 tels
que γ ∩ fv(Γ) = ∅ et T ′ = ∀γ.T2 ;

– il existe une substitution σ telle que dom(σ) ⊂ α et σ(T1) = T2.

De manière générale, Γ ` T2 ⇐ T1 signifie que T1 peut s’instancier en T2 :
tout message typé par T1 peut l’être par T2. Cela permet par une simple appli-
cation de ce prédicat de montrer par exmple que le type ∀η1, ρ.{a : Pre(η1); ρ}
est plus général que {a : Pre(int→ int); Abs}.

Le typage des constantes. Finalement, nous utilisons une approche clas-
sique pour assigner un type aux différentes constantes de notre calcul. Nous
supposons donnée une fonction Ψ qui donne pour toute constante un type. Cette
fonction est contrainte dans sa définition : on ne peut en effet donner n’importe
quel type pour les constantes, par exemple le type ‘string’ ne convenant pas
à l’opérateur ‘+’. Il faut donc s’assurer que les paramètres et le résultat d’un
opérateur est cohérent avec sa sémantique opérationnelle. Formellement, nous
supposons :

∀c, fv(Ψ(c)) = ∅
∀c, v, ∃Γ, T, (Γ ` (c v) : T ) ⇒ (match(c, v) ∧ Γ ` eval(c, v) : T )

Notons que cette dernière contrainte, bien qu’elle ne mentionne pas explicite-
ment Ψ, s’applique bien à cette fonction qui est utilisée pour typer (c v). Fina-
lement, nous illustrons cette définition par un exemple de fonction Ψ qui donne
Figure 2.20 les types des trois opérateurs de base sur les messages structurés.

Ψ(.a) , ∀η, ρ{a}.{a : Pre(η); ρ{a}} → η

Ψ(−a) , ∀η, ρ{a}.{a : Pre(η); ρ{a}} → {a : Abs; ρ{a}}
Ψ(+(a = )) , ∀η, ρ{a}.{a : Abs; ρ{a}} → η → {a : Pre(η); ρ{a}}

Figure 2.20 – La fonction Ψ pour les manipulations de messages structurés
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Le typage des messages. Les jugements de de typage pour les messages
sont de la forme Γ `M : T avec Γ l’environement de typage utilisé pour typer
le message M et lui donner T comme type. Les règles de typage définissant
les types des messages sont présentées Figure 2.21. Les messages formant un
lambda-calcul sans abstraction mais avec constantes et messages structurés, leur
typage est grandement inspiré de [90]. Ainsi, la règle T :Var est utilisée pour
typer les variables, la règle T :Const type les constantes, T :Message type
les messages structurés, T :App type l’application, et les deux règles T :Inst
et T :Gen gèrent la manipulation des schémas de type.

T :Var
Γ(x) = T

Γ ` x : T

T :Const
Γ ` c : Ψ(c)

T :Message
∀0 < i ≤ n, Γ `Mi : Ei

Γ ` {a1 = M1; . . . ; an = Mn} : {a1 : Pre(E1); . . . ; an : Pre(En); Abs}
T :App
Γ `M1 : E → E′ Γ `M2 : E

Γ ` (M1 M2) : E′

T :Inst
Γ `M : ∀α.T

Γ `M : T{E/α}
T :Gen
Γ `M : T α ∈ fv(T ) \ fv(Γ)

Γ `M : ∀α.T

Figure 2.21 – Les règles de typage pour les messages

Le typage des composants. Suivant l’approche de [22, 85, 73], nos types
de processus ne sont pas propres à une construction spécifique d’un assemblage,
mais global à tout les éléments d’un processus. Dans notre cas, comme nous
n’avons pas de restriction de nom [77], le type est global à tout le programme
typé. Par exemple, si un assemblage D est composé de deux sous-parties (D ,
D1 | D2), alors tout type S valide pour D l’est aussi pour chacune des deux
sous-parties. Cela se traduit par des jugements de la forme S,Γ ` D (signifiant
ainsi que S est bien global) et des règles de typage qui contraignent la forme
de ce type global, plutôt que de lui donner une syntaxe précise, comme cela est
fait pour la partie ML du calcul. Par exemple, la règle T :Canal impose qu’un
type valide S pour un envoi de message e〈M〉 doit contenir e : (T ), où T est
un type de M . Mais il n’existe aucune autre contrainte sur S, qui peut inclure
d’autre canaux transportant d’autres types de données. Un autre exemple est
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la règle T :Zero, qui n’impose aucune contrainte sur le type du processus vide.
La procédure de routage est typée à l’aide de deux règles, dérivées de l’analyse
intensionnel de type [34]. La première, T :IfPre1 est utilisée lorsque le message
en paramètre possède le champ ‘a’ : dans ce cas, le routage correspond à l’envoi
de message s1〈M〉 : le typage demande donc que s1 : (T ) soit inclus dans son
type (avec T étant le type de M). La seconde s’applique lorsque le champ ‘a’
n’est pas présent dans le message, et un type valide pour ce routage doit donc
contenir s2 : (T ). La règle T :Recepteur type les recepteurs, et s’assure que
pour tout les types d’entrée de ces derniers, c’est à dire tous les messages que le
recepteur va devoir traiter, les messages de sortie générés par ces entrées sont
bien pris en compte dans le type. Finalement, T :Bang type la réplication, et
T :Bôıte type les composants.

T :Canal
Γ `M : T T ∈ S(s)

S,Γ ` s〈M〉
T :IfPre1
Γ `M : T Γ ` T ⇐ ∀η, ρ{a}.{a : Pre(η); ρ{a}} T ∈ S(s1)

S,Γ ` IfPre(a,M, s1, s2)
T :IfPre2
Γ `M : T Γ ` T ⇐ ∀ρ{a}.{a : Abs; ρ{a}} T ∈ S(s2)

S,Γ ` IfPre(a,M, s1, s2)
T :Recepteur
e ∈ dc(S) ∀T ∈ S(e), ∀0 < i ≤ n, (S,Γ ] {x : T} ` Bi)

S,Γ ` e(x).(B1 | . . . | Bn)

T :Parallèle
S,Γ ` D1 S,Γ ` D2

S,Γ ` D1 | D2

T :Zero
S,Γ ` 0

T :Bang
S,Γ ` B
S,Γ `!B

T :Bôıte
S,Γ ` D
S,Γ ` b[D]

Figure 2.22 – Les règles de typage pour les processus

De manière similaire à la syntaxe des types, la partie concernant les messages
des règles de typage est assez conventionnelle, et n’apporte aucune originalité
par rapport aux travaux existant, de même que l’équivalence structurelle, ou les
substitutions. L’intérêt de ce système de type se trouve encore une fois du côté
des processus, et concerne les règles (T :IfPre1), (T :IfPre2), (T :Bôıte) et
principalement (T :Recepteur). Les règles gérant le routage définissent le com-
portement de la procédure de routage ayant un unique message en paramètre.
Ces règles sont donc simples, et présentent cette procédure comme une fonction
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sur les messages, similaire donc à une constante du calcul (la seule différence
étant que le résultat de son application est un processus, et non pas un message).
L’intérêt du routage, comme nous l’avons discuté en début de cette partie, et de
pouvoir avoir différents types de message sur un même canal, ce qui est pris en
compte par la règle (T :Recepteur) : cette règle, qui ressemble à une règle d’ap-
plication généralisée, permet à un processus d’avoir plusieurs types de message
en entrée, et de les gérer indépendamment. Considérons par exemple l’assem-
blage décrit Figure 2.23, qui représente une simple instanciation de l’exemple
précédent (Figure 2.17), avec comme encodeur le composant {+tmp = 1}.
Notons T1 , {int : Pre(int); Abs} et T2 , {Str : Pre(string); Abs} : cet as-

R
   (Str)M

PrintStrGenStr

PrintIntGenInt

e(x).s〈x + (tmp = 1)〉

e(x).s〈x− tmp〉e1

e2

e
i

s

s2

s1

Figure 2.23

semblage est typable par

S ,


e1 : (T1) ∪ e2 : (T2) ∪ e : (T1) ∪ e : (T2)
∪ i : ({int : Pre(int); tmp : Pre(int); Abs})
∪ i : ({Str : Pre(string); tmp : Pre(int); Abs})
∪ s : (T1) ∪ s : (T2) ∪ s1 : (T1) ∪ s2 : (T2)


Considérons l’entrée du composant Encode : S(e) consiste en l’ensemble {T1, T2}.
Utilisant la règle de typage (T :Recepteur), nous pouvons appliquer le compo-
sant à chacun de ces types de manière indépendante, ce qui aurait été impossible
avec une règle d’application classique. De fait, cet assemblage n’est typable dans
aucun des systèmes de type que nous avons cités.

En ce qui concerne la règle de typage (T :Bôıte), nous pouvons voir qu’elle
n’intègre pas de gestion de l’isolation inhérente à la structure de composant.
Ceci est dû au mode de communication de ces mêmes composants, hérité du kell-
calcul, qui autorise librement les communications entre les composants pères et
leurs fils. Pour prendre en compte l’isolation, il faudrait différencier les canaux
utilisés par les pères de ceux utilisés par les fils, faire de même avec les types
de données transportés par les canaux commun, ce qui rajouterait une lourdeur
dans le système de type, aussi bien dans la syntaxe que dans les règles. Nous
avons choisi de ne pas intégrer une telle lourdeur dans notre système, et de
reporter cette isolation à un travail ultérieur, sur un calcul permettant de la
mettre en place plus simplement. Finalement, notons que nous ne définissons pas
de schémas de type pour les processus. Nous n’en avons en effet pas besoin, car
notre calcul ne comporte pas de contruction comme le let de ML qui nécessite
la généralisation des types. Nous avons des schémas de types pour les messages
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par contre, pour permettre l’utilisation de constantes fonctionnelles, comme les
opérateurs sur les messages structurés.

2.2.3 Exemples

Notre système de type à été construit pour pouvoir manipuler correctement
la transmission de messages entre composants, les opérations sur les messages
structurés, ainsi que le routage. Ceci est illustré Figure 2.24 qui donne des
types valides pour chaque composant primitif que nous avons présenté dans
notre calcul. Comme nous pouvons le voir, et suivant la même approche que

Composants Types

!s〈{Str = “hello”}〉 s : ({Str : Pre(string); Abs})

!e(x).s〈x.TTL〉 e : ({TTL : Pre(η); ρ}) ∪ s : (η)

!e(x).s〈x + (TTL = 10)〉 e : ({TTL : Abs; ρ}) ∪ s : ({TTL : Pre(int); ρ})

!e(x).s〈x− TTL〉 e : ({TTL : Pre(η); ρ}) ∪ s : ({TTL : Abs; ρ})

!e1(x).IfPre(Str, x, s1, s2)
e : ({Str : Pre(η); ρ}) ∪ e : ({Str : Abs; ρ′})
∪s1 : ({Str : Pre(η); ρ}) ∪ s2 : ({Str : Abs; ρ′})

!e1(x).s〈x〉 | !e2(x).s〈x〉 e1 : (η1) ∪ e2 : (η2) ∪ s : (η1) ∪ s : (η2)

Figure 2.24 – Exemples de types pour composants primitifs
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beaucoup d’autres systèmes de types pour calculs de processus [117, 73, 85],
nous ne faisons pas la différence entre la partie entrée et sortie d’un type, comme
cela est fait pour les fonctions en ML. Ainsi, l’access au champ Str d’un message
est typé ∀η, ρ.{Str : Pre(η); ρ} → η en ML, et e : ({Str : Pre(η); ρ}) ∪ s : (η)
dans notre système. Nous pouvons aussi remarquer que nous n’avons pas de
schémas de type pour généraliser nos types de composant. Cela est dû, comme
pour beaucoup d’autres calculs de processus, au fait que nous n’avons pas de
lieurs dans notre calcul tels que le let de ML ou le def du join-calcul, et
donc, la généralisation des types n’est pas utile dans notre cas. Le type que
nous donnons au routeur montre que celui-ci accepte deux sortes de message
en entrée : le type union e : ({Str : Pre(η); ρ}) ∪ e : ({Str : Abs; ρ}) donne
deux types de message au canal e, correspondant aux deux paramètres possibles
de la procédure de routage. De plus, le routeur différencie ces deux types de
paramètre pour les envoyer sur des canaux de sortie différents, ce qui est exprimé
dans les types par s1 : ({Str : Pre(η); ρ}) ∪ s2 : ({Str : Abs; ρ}). Finalement,
le type du multiplexeur est similaire au type du routeur, avec la déclaration
e1 : (η1) ∪ e2 : (η2) représentant les deux interfaces d’entrée du composant, et
s : (η1) ∪ s : (η2) signifiant que le deux types de messages reçus sont transmis
intégralement sur le canal s.

Nous illustrons ces différents types par deux exemples de dérivations, présen-
tant respectivement le typage du composant AcsTTL (Figure 2.25) et du routeur
R(Str) (Figure 2.26). Ces deux dérivations de type, bien qu’un peu longues,

x : {TTL : Pre(η); ρ} ` x : {TTL : Pre(η); Abs}

Ψ(.TTL) = ∀η, ρ.{TTL : Pre(η); ρ} → η

x : {TTL : Pre(η); ρ} ` .TTL : .TTL : Pre(η); ρ} → η
····

x : {TTL : Pre(η); ρ} ` x.TTL : η η ∈ S(s)

S, x : {TTL : Pre(η); ρ} ` s〈x.a〉
S, ∅ ` e(x).s〈x.a〉
S, ∅ ` b[e(x).s〈x.a〉]

avec S , e : ({TTL : Pre(η); ρ}) ∪ s : (η)

Figure 2.25 – Typage du composant AcsTTL

illustrent assez bien les deux caractéristiques principales de notre système de
type : les opérations sur les messages sont typées en suivant la même approche
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x : {Str : Abs; ρ′} {Str : Abs; ρ′} ∈ S(s2)

S, x : {Str : Abs; ρ′} ` IfPre(TTL, x, s1, s2)
······

x : {Str : Pre(η); ρ} {Str : Pre(η); ρ} ∈ S(s1)

S, x : {Str : Pre(η); ρ} ` IfPre(TTL, x, s1, s2)

S, ∅ ` e(x).IfPre(TTL, x, s1, s2)

S, ∅ ` b[e(x).IfPre(TTL, x, s1, s2)]

avec S , e : ({Str : Pre(η); ρ}) ∪ e : ({Str : Abs; ρ′})
∪ s1 : ({Str : Pre(η); ρ}) ∪ s2 : ({Str : Abs; ρ′})

Figure 2.26 – Typage du routeur

que les langages fonctionels à la ML, et la transition avec la partie processus
de notre calcul se fait par la règle (T :Recepteur) qui permet à un com-
posant de recevoir différents types de messages en entrée. Cette capacité de
notre système de type s’apparente à la généralisation des types, avec toutefois
une différence notable : la généralisation permet que chaque appel d’une fonc-
tion — ou en d’autres tèrmes chaque instance syntaxique de la fonction — soit
typé indépendamment. Dans notre cas, nous permettons qu’une unique instance
syntaxique d’un composant puisse avoir différents types, toujours dans le but
qu’un unique composant de routage puisse effectivement router différents types
de messages.

Un des defauts de notre système de type est qu’il ne prend pas en compte
l’isolation inhérente à la structure hiérarchique des composants, tout en gardant
trace de tout les messages transitant sur chacun des canaux. Ainsi, le type d’un
assemblage devient très vite illisible, car même pour des assemblages de petites
tailles, il peut déclarer un très grand nombre de canaux. Afin de pouvoir tout de
même pouvoir continuer notre présentation d’exemples de typage, nous intégrons
les types à nos figures, pointant directement chaque canal par le ou les types
y transitant. De fait, nous avons renoncé à présenter la dérivation de type des
composants qui vont suivre, car même si dans le principe, la construction d’une
telle dérivation est assez simple, sa complexité syntaxique en limite grandement
la compréhension et l’intérêt. Notre premier exemple, Figure 2.27, présente le
typage du composant que nous avons introduit Figure 2.14 : tout les canaux sont
typés par int, comme les seules données échangées par les composants sont des
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s〈0〉 | !e(x).s〈x〉 !e(x).(i〈x + 1〉 | s〈x〉)

int int

int

Figure 2.27

entiers. Notre second exemple, présenté Figure 2.28, possède une architecture
plus simple, sans boucle, mais comporte beaucoup plus de types différents sur
ses canaux. Néanmoins, le comportement, ainsi que le typage de ce composant
reste assez élémentaire, et il est asse facile de vérifier que nos annotations de
types sont valides. Suivant la même approche que pour les exemples du calcul,

GenStr

AddTTL

AddIP Send Receive

PrintStr

RmTTL

RmIP

{Str : Pre(string); Abs}

{TTL : Pre(int); Str : Pre(string); Abs}

{IP : Pre(int); TTL : Pre(int); Str : Pre(string); Abs}

Figure 2.28

nous continuons notre série d’exemple par le composant 2.29 présentant le ty-
page du composant composite permettant la communication entre deux entités
au travers d’un reseau. Nous pouvons y voir que les types spécifient bien que le
message en entrée doit avoir une structure bien particulière, sans champ TTL ni
IP afin que l’ajout de ces champs par cet assemblage se fasse sans souci. De plus,
nous pouvons remarquer que le type de sortie de l’assemblage est identique à ce-
lui spécifié en entrée : le message n’est en effet pas modifié par son passage dans
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le composant. L’exemple suivant (Figure 2.30) illustre de manière graphique

AddIP

AddTTL

Send Receive

rmIP

rmTTL

{TTL : Abs; IP : Abs; ρ}

{TTL : Pre(int); IP : Pre(int); ρ}

{TTL : Abs; IP : Abs; ρ}
{TTL : Pre(int); IP : Abs; ρ}

Figure 2.29

comment le multiplexeur et le routeur agissent sur les types. Le composant
GenStr produit en sortie un message de structure {Str : Pre(string); Abs}, alors
que le composant GenInt génère un message de structure totalement différente
({Int : Pre(int); Abs}). Bien que totalement différents, ces types sont transmis à
l’identique par le multiplexeur, et placé sur un même canal. De manière similaire
à la réduction du calcul, ces types sont envoyés au composant Transmit, puis au
routeur qui les distingue et les envoie chacun au composant d’affichage corres-
pondant à leur structure. Notons toutefois que cet assemblage est bien typé car

R
   (Str)M

PrintStrGenStr

PrintIntGenInt
Transmit

{Str : Pre(string); Abs}

{Int : Pre(int); Abs}

Figure 2.30

les messages sont des structures : le routeur n’accepte pas en entrée de messages
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tels que des entiers ou des châınes de caractères. Notre dernier exemple reprend
l’assemblage présenté Figure 2.15, et type chacun de ses canaux. La Figure 2.31
résultant de ce typage commence à être parsemée de beaucoup d’annotations,
en comparaison à nos premiers exemples. Néanmoins, le typage de chacun des
canaux de cet assemblage reste assez simple.

e

s〈{Str = “Debut”}〉
| !e(x).s〈{Str = “Suite”}〉

!e(x).s〈x〉
| !acke(x).acks〈x〉 !e(x).(s〈x〉 | ack〈1〉)

AddTTL

AddIP

PrintStr

RmTTL

RmIP

{Str : Pre(string); Abs}

{TTL : Pre(int); Str : Pre(string); Abs}

{IP : Pre(int); TTL : Pre(int); Str : Pre(string); Abs}

int

Figure 2.31

2.3 Discussion

Cette série d’exemples montre que tous les composants que nous avons in-
troduits dans la présentation du calcul – à part celui décrit Figure 2.16 que
nous nommons TheLoop – sont typables avec des types relativement intuitifs,
même si ces derniers sont syntaxiquement complexes. Avant de reprendre l’as-
semblage TheLoop et d’expliquer pourquoi nous n’avons pas proposé un type
pour ce composant, montrons tout d’abord que notre système de type est cor-
rect et vérifie bien que certains types d’erreurs ne sont pas présents dans un
assemblage typé. Nous montrons cela de manière classique, par une définition
du type d’erreur visé, et la présentation des deux théorèmes de correction et de
stabilité.

Définition 3. Un programme D a une erreur si et seulement si une des condi-
tions suivantes est validée :
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– Il existe un contexte E, deux valeurs v et v′ tels que D = E[(v v′)] et v′

n’est pas un argument valide de v, i.e. (v, v′) 6∈ match.
– Il existe un contexte E, une valeur v qui n’est pas un message structuré, un

nom de champ a et deux canaux s1 et s2 tel que D = E[IfPre(a, v, s1, s2)].

Théorème 1 (Correction). Supposons donné un jugement valide de typage ∅ `
M : T (resp. S, ∅ ` D). Alors M (resp. D) ne contient aucune ereur.

Théorème 2 (Stabilité). Supposons donné un jugement valide de type Γ `
M : T (resp. S,Γ ` D). Alors, pour tout message M ′ (resp. processus D) tel
que M B M ′ (resp. D B D′), le jugement de type Γ `M ′ : T (resp. S,Γ ` D)
est valide.

Les preuves de ces théorèmes, bien qu’existantes, ne sont pas présentées
dans ce document. L’intérêt de celles-ci est en effet assez limité, car elles sont
directement basées sur les preuves classiques des systèmes de type à la ML.

R
   (Sub)

M

AcsSub
{Sub : Pre(?); ρ}

?

?

?
?

Figure 2.32 – Le composant TheLoop

Types principaux. La définition d’un type pour l’assemblage TheLoop, que
nous rappelons Figure 2.32, est assez délicat. En effet, ce composant est trivia-
lement typable par le type associant à chaque canal un ensemble de message
vide, comme cela est illustré Figure 2.33. Néanmoins, ce type ne nous informe
que de quels canaux sont utilisés par le programme, et non pas quelle forme
doivent avoir les messages en entrée du composant. De fait, il n’existe pas de
type donnant ce genre d’informations pour cet assemblage. Informellement, ce
composant donne en sortie le message structuré placé sous un nombre arbitraire
de champ Sub, et cette propriété n’est pas exprimée par nos types, bien que
l’assemblage soit typable. De fait, il n’existe en général pas de types principaux
pour un composant donné : considérons par exemple le type

S , e : ({TTL : Pre(int); Abs}) ∪ s : (int) ∪ e : ({TTL : Pre(η); ρ}) ∪ s : (η)
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e ∪ i ∪ s, ∅ ` i(x).e〈x.Sub〉 e ∪ i ∪ s, ∅ ` e(x).IfPre(Sub, x, i, s)

e ∪ i ∪ s, ∅ ` e(x).IfPre(Sub, x, i, s) | i(x).e〈x.Sub〉
e ∪ i ∪ s, ∅ ` b[e(x).IfPre(Sub, x, i, s) | i(x).e〈x.Sub〉]

Figure 2.33

Il est assez facile, par une dérivation de type similaire à celle présentée 2.25
de voir que ce type est valide pour le composant AcsTTL, mais comme il com-
porte plusieurs déclarations du canal e, il n’est pas unifiable avec le type que
nous avons donné à ce composant, et qui pourtant semble être principal (car
directement issu du type principal de l’operateur .TTL). Nous avons considéré,
pour obtenir des types principaux, de généraliser les substitutions pour leur
permettre de dupliquer les définitions de canaux, (permettant ainsi d’unifier les
deux types précédents) mais le problème subsiste tout de même (voir annexe
A.1). Dans les langages comme ML, il est usuel d’utiliser les types principaux
pour caractériser les éléments typables du langage. Ceci n’est pas possible dans
notre cas.

Types minimaux. Nous avons toutefois trouvé une nouvelle façon de ca-
ractériser ces objets dans notre calcul. Nous avons remarqué que tout les pro-
cessus typables admettent un unique (modulo équivalence structurelle) type
minimal qui, informellement, décrit que les canaux utilisé par l’assemblage ainsi
que les types des messages qui transiteront effectivement sur ces canaux.

Définition 4. Supposons donné un environnement de typage Γ et un processus
D. D a un type minimal S pour Γ si et seulement si :

– le jugement de type S,Γ ` D est valide.
– Pour tout type S′ tel que S′,Γ ` D′, nous avons Γ : S′ ⇐ S.
– fv(S) \ fv(Γ) = ∅.

De fait, la Figure 2.33 donne le type minimal pour le composant TheLoop.
Ce type n’est malheureusement pas très informatif sur quelles spécificités les
messages d’entrée et de sortie doivent avoir : tout les composants AcsTTL, RmTTL
et addTTL ont pour type minimal e ∪ s. Seul échappe à la règle le composant
GenTTL, car ce composant implique un message qui est effectivement envoyé sur
sa sortie : le type que nous avons donné pour cet assemblage est bien son type
minimal.
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L’inférence de type. Finalement une considération importante lors de la
définition de ce système de type était de pouvoir construire un algorithme
d’inférence, permettant ainsi une utilisation simple de nos types, malgré leur
grande complexité syntaxique. Malheureusement, nous avons prouvé que l’infé-
rence de type est dans notre cas indécidable, en encodant le problème de cor-
respondance de Post (PCP) [86] dans notre notion de typage. Nous avons été
assez surpris de ce résultat, car nous avons construit notre système de type en
utilisant des notions totalement décidables, et même, le typage des composants
nous semble assez trivial. En fait, nous avons commencé à douter de l’existence
d’un algorithme d’inférence après beaucoup de recherches et la découverte de
composants tels que TheLoop, ou d’autres basés sur le même style d’utilisation
du routeur dans une boucle. Nous avons pu ainsi construire des composants ty-
pables qui pouvait additionner, multiplier, soustraire des types 3 comme cela est
fait Figure 2.34 et 2.35. Nous étions proches de pouvoir exprimer la logique de

R
 (Sub)M

!e(x).s〈x.Sub + (val = {Sub = x.val})〉

Add 
Val

AcsVal

Figure 2.34 – Composant pour l’addition de deux types

Peano dans nos types, et, de fait, notre encodage de PCP, présenté en annexe,
est construit en utilisant le même genre d’assemblages, basé sur un routeur au
centre d’une boucle. Par conséquence, nous avons longtemps cru que la cause
de l’indécidabilité de l’inférence de type était due à notre routeur basé sur les
messages structurés. En effet, la nature hiérarchique de ces messages permet de
construire des boucles telles que TheLoop où un même routeur est utilisé sur un
message mais aussi ses sous-messages. Mais des récents développements dans
nos recherches nous font penser qu’en réalité, le routeur n’est pas vraiement
en cause dans l’indécidabilité de l’inférence. Une structure hiérarchique comme
base du routage semble en effet possible tout en ayant une possibilité d’inférence
de type : ce serait en fait la structure de la boucle qui serait en cause, et notre
système de type est trop laxe en permettant de construire de telles boucles.
Malgré l’indécidabilité de l’inférence de type, nous avons néanmoins construit

3. nous pouvons encoder les entiers dans les types en représentant n par une hauteur de n
champ Sub : 0 , {Abs}, 1 , {Sub = Pre({Abs}); Abs}, etc
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R
(sub)MD1

AcsRes

D2

Plus

AcsSub

D3 s3 s4s2

s1

e3

e2

e1

avec Plus additionnant deux types, et :

D1 , e1(x).e2(y).s〈x+ (val = y) + (res = {})〉
D2 , e(x).(s1〈x− val− res〉 | s2〈x.val〉 | s3〈x.val〉 | s4〈x.res〉)
D3 , e1(x).e2(y).e3(z).s〈x+ (val = y) + (res = z)〉

Figure 2.35 – Multiplication de deux types

deux programmes : un semi-algorithme, calculant le type minimal d’un assem-
blage dans la plupart des cas, mais ayant une exécution infinie pour des as-
semblages tels que celui présenté Figure 2.36 (où le composant D duplique le
message reçus en le renvoyant sur ses deux interfaces de sortie). Cet assemblage

DM

!e(x).s〈{Sub = x}〉

Figure 2.36

est en tout point correct et ne génère aucune erreur durant son exécution, mais
en fait, produit un nombre infini de messages de types différents. Notre semi-
algorithme, en essayant de calculer tout les types produits, ne finira donc jamais.
Notons toutefois que ce genre d’erreur de conception dans un assemblage est as-
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sez rare, et ce semi-algorithme est utilisable, au même titre que la récursion
polymorphe dans le langage OCAML [81, 50]. Notre second programme est un
algorithme d’inférence utilisant des annotations de types. En fait, l’exécution
infinie de notre semi-algorithme est dûe à la méconnaissance du comportement
des boucles : en annnotant celles-ci par leur type, l’algorithme n’a plus à essayer
de le determiner, et est ainsi assuré de terminer. Ces deux programmes sont
décrit dans [69].

2.4 Conclusion

Dans ce chapitre, nous avons présenté un calcul simple impliquant à la fois
des processus, des localités, et des messages à la ML. Nous avons choisi d’intégrer
dans ce calcul une procédure de routage – ce qui à notre connaissance n’a jamais
été fait jusqu’à présent – afin d’étudier, du point de vu des types, le comporte-
ment d’une telle construction qui reste présente dans la majeur partie des pro-
tocoles de communication. Nous avons défini sur ce calcul un système de type
assez intuitif et permettant d’avoir plusieurs types de message sur un même
canal. Malgré sa relative simplicité, ce système de type ne possède ni types
principaux ni algorithme d’inférence de type. Il serait nénamoins intéressant
d’étudier des évolutions de ce système de type, en y incluant par exemple l’iso-
lation des composants, ou même des procédures de routages plus évoluées en
intégrant les primitives décrites dans [33]. Nous avons toutefois choisi une autre
direction de recherche. En effet, nous nous sommes plus intéressé à l’obtention
des propriétés classique d’un système de type, telles que les types principaux,
ou à l’inférence de type (cette dernière, seulement présente dans ML, n’étant
pas si classique).
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Chapitre 3

Routage sémantique

Suite à notre première approche, deux possibilités s’offraient à nous : soit
nous utilisions ce travail comme base pour la définition d’un nouveau système de
type construit sur un calcul plus complexe et comportant par exemple de l’ordre
supérieur ou des primitives de manipulation dynamique de code (le typage de ce
genre de calcul étant la motivation principale de ce travail de thèse) ; soit nous
restions sur un calcul assez basique, et travaillions sur un nouveau système de
type permettant toujours le routage 1, mais ayant de meilleures propriétés que
celui que nous venons de définir. Nous avons opté pour la seconde possibilité, et
ce, pour plusieurs raisons. Tout d’abord, le système de type de notre première
version comporte nombre de défauts, comme nous l’avons présenté dans le cha-
pitre 2 et l’annexe A : (i) l’inférence de type est indécidable ; (ii) il n’existe pas
de type principal pour tous les composants ; (iii) le type d’un composant n’est
pas une caractérisation du comportement de ce dernier. De plus, continuer nos
recherches sur un calcul simple permettait de modifier celui de notre première
approche et de l’améliorer en simplifiant sa syntaxe ou en modifiant par exemple
le mode de communication entre composants. En effet, nous avons déjà discuté
du problème que suscitait la communication à la kell sur la définition d’exemples,
ainsi que la prise en compte de l’isolation dans un système de type. Il serait donc
intéressant de mettre à profit un nouveau calcul pour tester un nouveau mode
de communication entre composants. Finalement, nous considérons la syntaxe
de notre calcul assez lourde, car elle combine à la fois des éléments de ML et
des éléments de systèmes distribués. Les opérations sur les messages structurés
de ML sont en effet nécessaires dans une approche où le routage est basé sur ces
structures, mais elles peuvent certainement être abstraites pour éviter de devoir
inclure toute une partie de ML dans notre calcul.

C’est à partir de ces considérations que nous avons construit notre seconde
approche. Nous avons tout d’abord défini un nouveau calcul se distinguant
foncièrement de notre calcul précédent, du kell, et même du π-calcul. En ef-

1. la prise en compte du routage dans un système de type est une innovation majeure
de notre premier travail, et nous la considérons comme extrêmement utile, le routage étant
présent dans la plupart des systèmes de communication existant
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fet, notre calcul ne contient pas de processus en tant que tel, il n’est construit
que sur la base de composants et de messages circulant sur des canaux de com-
munication. Toutes les opérations de manipulation de message sont prises en
compte par les composants primitifs, qui sont maintenant de simples noms sans
définition dans notre langage (de manière similaire aux constantes que l’on a
dans ML). La communication inter-composants se fait maintenant au travers de
portes qu’un message peut franchir : les composants composites définissent un
ensemble de canaux entrants et un ensemble de canaux sortants. Ces définitions
agissent comme l’ouverture de portes dans la frontière d’un composant com-
posite : les messages portés par un canal dans l’ensemble entrant sont libres
d’entrer dans le composant et d’y être manipulés, et les messages internes ne
peuvent sortir du composant que s’ils sont portés par des canaux présents dans
l’ensemble des canaux de sortie. Ce système de communication est assez élégant,
et tranche par rapport aux communications implicites entre composants père
et fils du kell-calcul. De plus, il permet d’intégrer facilement l’isolation au ni-
veau du système de type, comme nous pourrons le voir ultérieurement. Fina-
lement, l’innovation majeure de cette version concerne le routage et le multi-
plexage. Notre travail précédent, et principalement la preuve de l’indécidabilité
de l’inférence de type, suggérait en effet que notre approche de ces fonctions per-
mettait de construire des boucles assez délicates à typer. Permettre le typage
de ces boucles donnait le système de type de notre première approche avec ses
défauts, et empécher leur typage contraignait fortement l’expressivité de notre
calcul. Nous avons donc choisi, dans ce nouveau calcul, d’utiliser une nouvelle
définition des routeurs et multiplexeurs. Informellement, les routeurs et les mul-
tiplexeurs fonctionnent maintenant par paire, ou autrement dit, ces opérations
sont duales l’une de l’autre. Pour illustrer cela, considérons un multiplexeur et
un routeur de notre approche précédente. Typiquement, le multiplexeur crée un
nouveau flux de donnée de sortie contenant tous les messages de tous les flux
de donnée qu’il reçoit en entrée. Le routeur quant à lui, sépare son flux d’entrée
en fonction de la structure des messages y transitant : cette séparation n’est en
aucun cas l’opposé de l’opération de fusion opérée par les multiplexeurs. Ces
deux composants ne sont donc pas duaux l’un de l’autre. Nous optons ici pour
une approche où ces deux composants sont duaux, car cette propriété est en fait
souvent présente dans les systèmes de communication (comme dans l’exemple
Figure 2.17 présenté dans le chapitre précédent). Nos multiplexeurs et routeurs
fonctionnent donc par paire, un multiplexeur assemblant deux flux en entrée,
et le routeur associé séparant ces deux mêmes flux. Techniquement, une paire
de multiplexeur et routeur associés est identifiée par un nom dit de routage,
généralement noté r. Afin que le routeur de la paire puisse dissocier les deux
flux qu’il a précédemment fusionnés, le multiplexeur annote les messages qu’il
traite. Les messages passant par la première entrée (celle du haut) sont annotés
par ↑r, et les ceux passant par la seconde (celle du bas) sont annotés par ↓r. Le
routeur peut alors distinguer les messages traités par le multiplexeur, et les en-
voyer sur des sorties différentes après leur avoir enlevé leur annotation ↑r ou ↓r.
Notons que les annotations de routage que portent les messages ne se limitent
pas à celles données par un unique multiplexeur : un message peut transiter par
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un multiplexeur nommé r, puis par un autre r′ avant d’être routé par le routeur
r et le routeur r′, sans contrainte sur l’ordre dans lequel ils sont placés. Notons
de plus que nos multiplexeurs et routeurs sont considérés dans notre syntaxe
comme des composants primitifs, c’est à dire, de simples noms 2. Le calcul n’ex-
pose de notre approche du routage que les annotations que portent les messages ;
il est par contre bien entendu que nos exemples d’assemblage feront intervenir
des routeurs et multiplexeurs tels que nous les avons présentés.

3.1 Le calcul

Le calcul que nous proposons dans cette section est extrêmement épuré par
rapport à notre précédente approche, et même par rapport à d’autres calculs
simples, comme le kell ou les ambients. Comme nous l’avons dit, les seuls proces-
sus que contient ce calcul sont des composants mis en parallèle, et des messages
annotés par des informations de routage et envoyés sur des canaux de commu-
nication. Finalement, nous n’avons pas introduit de primitive de manipulation
dynamique de code dans notre nouvelle approche, pour nous concentrer princi-
palement sur l’étude des communications inter-composants et du routage.

D ::= Processus
p Composant primitif

| c[I /O][D] Composant composite
| e〈M〉 Envoi de message
| D1 | D2 Composition parallèle

M ::= vδ
∅

Message annoté

δl ::= Annotation de routage
∅ Annotation vide

| ↓r; δl]{r} | ↑r; δl]{r} Ajout d’une annotation
v ::= Message

{a1 = v1; . . . ; an = vn} Message Structuré
| c Constante

Figure 3.1 – La syntaxe du calcul

La syntaxe de notre calcul est présentée Figure 3.1. Dans celle-ci, p et ses

2. Les composants primitifs viennent avec une sémantique propre, définie par une relation
mathématique. Il est clair que la sémantique des routeurs et multiplexeurs peut être exprimée
de la même manière
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variantes désignent un composant primitif alors que les composants composites
sont nommés c. Ces derniers sont construits sur le modèle c[I /O][D] : (i) I est
un ensemble de canaux de communication définissant les capacités d’entrée du
composant ; (ii) O désigne la capacité de sortie du composant, et est lui aussi
un ensemble de canaux ; et (iii) D est le code interne du composant. Les com-
posants s’échangent des messages routés M via des canaux de communication
(généralement notés e ou s). Ces messages sont constitués d’une valeur v (pou-
vant être soit une constante, soit un message structuré) qui constite le corps
du message, et d’une annotation de routage. Cette dernière est formée d’une
liste finie d’élements de la forme ↑r ou ↓r, et contrainte par une règle de kinds
imposant qu’un nom de routage r ne peut y apparaitre au plus qu’une seule fois
(une discussion présentant la motivation de cette restriction est donnée avec nos
exemples d’assemblages, décrits à la fin de cette partie). Informellement, cette
annotation décrit quelles opérations de multiplexage ont été effectuées sur cette
valeur v, quels routeurs pourront la trâıter et quel en sera le résultat. Nous avons
décidé de garder les messages structurés dans notre calcul même s’ils ne sont
plus nécessaires pour la définition du routage, car ils restent des valeurs très
utilisées dans les échanges entre programmes. De plus, la plupart des exemples
d’assemblage de notre première approche utilisaient des messages structurés,
et les avoir ici permet de comparer plus facilement nos deux approches. Fina-
lement, nous noterons dans le reste de ce chapitre P (resp. C) l’ensemble des
composants primitifs (resp. l’ensemble des constantes) de notre calcul. Notons
que ces ensembles ne sont nullement précisés pour le moment, rendant ainsi le
calcul extrêmement souple d’un point de vu sémantique. Cette souplesse sera
bien sûr largement utilisée dans nos exemples.

La sémantique opérationnelle de notre calcul est construite de manière iden-
tique à celle de notre premier calcul : les règles de réduction que nous définissons
sont basées sur une équivalence structurelle entre les termes de notre syntaxe
ainsi que des contextes d’évaluation et une relation donnant la sémantique des
opérateurs de base du calcul. Dans notre cas, ces opérateurs sont les compo-
sants primitifs (contrairement à notre première approche, où ceux-ci étaient les
constantes des messages).

L’équivalence structurelle est construite comme étant la plus petite relation
d’équivalence étant une congruence et vérifiant les règles données Figure 3.2.
Comme il est usuellement le cas pour les calculs de processus, cette relation
rend la composition parallèle associative et commutative. De plus, les messages
structurés définissant les mêmes champs et portant les mêmes valeurs sont eux
aussi mis en relation. Notons que notre calcul n’inclue pas le processus vide 0 qui
peut être considéré comme un composant primitif : par conséquent le parallèle
n’a pas d’élément neutre ici.

Les contextes d’évaluation E sont beaucoup simplifiés par rapport à notre
approche précédente, du fait que les messages sont de simples valeurs qui ne se
réduisent pas. Les seuls sous-programmes se réduisant sont alors les processus
à l’intérieur de composants composites, ou bien ceux en parallèle à d’autres
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D1 | D2 ≡ D2 | D1 D1 | (D2 | D3) ≡ (D1 | D2) | D3

{a1 = v1; . . . ; ai = vi; ai+1 = vi+1; . . . ; an = Mn} ≡
{a1 = v1; . . . ; ai+1 = vi+1; ai = vi; . . . ; an = vn}

v ≡ v′

vδ ≡ v′δ

Figure 3.2 – La relation d’équivalence

processus. Nos contextes, qui mettent en place cette notion relativement simple
de sous-programmes, sont décrits par la syntaxe suivante :

E ::= [] | c[I /O][E] | E | D Les contextes d’évaluation

La forme 3 des relations match et eval, donnant la sémantique des opérateurs
de base (c.à.d des composants primitifs), est toutefois plus complexes que celle
donnée dans notre première approche (qui s’occupait des constantes, de séman-
tique naturellement plus simple). La difficulté principale de cette définition est
de prendre en compte les capacités étendues d’entrée et de sortie des compo-
sants, qui peuvent émettre et recevoir plusieurs messages envoyés sur différents
canaux de communication. Nous avons résolu ce problème en introduisant une
syntaxe de motifs pouvant exprimer quels sont les paramètres valides pour un
composant, ainsi que l’ensemble des messages qu’il peut envoyer : un motif est
un ensemble de messages, comme le présente la déclaration suivante

J ::= | e〈R〉 | J | J Patterns

La première partie de la syntaxe, vide, correspond au fait qu’un composant
primitif peut ne prendre aucun message en paramètre pour émettre néanmoins
un résultat, et réciproquement, un composant peut n’envoyer aucun résultat.
Avec cette syntaxe de motifs J , la forme des deux relations match et eval est
relativement simple à définir : (i) match est un ensemble de paires constituées
d’un composant primitif p et d’un motif J (signifiant alors que J est un pa-
ramètre valide pour p) ; (ii) eval est une fonction de domaine match et donnant
comme résultat un motif : eval(p, J) correspond au motif calculé par p avec le
paramètre J .

Finalement, nous présentons Figure 3.3 les règles définissant la relation de
réduction B entre deux processus. La règle R :Contexte utilise les contextes

3. Notre calcul étant en effet générique, nous ne pouvons donner une définition précise de
ces deux relations. Nous ne pouvons qu’en contraindre la forme afin de pouvoir les utiliser
dans la définition de notre sémantique opérationnelle. Un exemple de définition est toutefois
donné en fin de partie, avec nos exemples
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R :Contexte
D B D′

E[D] B E[D′]

R :Entrée
e ∈ I

e〈M〉 | c[I /O][D] B c[I /O][e〈M〉 | D]
R :Sortie

s ∈ O
c[I /O][s〈M〉 | D] B c[I /O][D] | s〈M〉

R :Primitif
match(p, J)

J | p B p | γ(p, J)

Figure 3.3 – Operational semantic

d’évaluation afin de permettre l’exécution à l’intérieur d’un programme. Les
deux règles R :Entrée et R :Sortie permettent le passage des messages à
travers les composants tout en respectant l’isolation qu’apporte notre modèle
de portes. La dernière règle R :Primitif utilise les deux relations match et eval
pour calculer le resultat qu’envoie un composant primitif lorsqu’un paramètre
valide est présent. Cet ensemble de quatre règles est bien plus simple que la
réduction de notre approche précédente. Cette relative simplicité est en partie
causée par notre calcul lui aussi simplifié, et basé sur les composants : toutes les
constructions concernant le routage, l’accès aux messages sur les canaux et leur
manipulation existent au travers des composants primitifs dans notre nouveau
calcul, et leurs sémantiques doivent maintenant être définies dans match et eval.
De plus, la communication inter-composants est grandement simplifiée, et nous
pensons plus intuitive, grâce à ce nouveau système de portes.

3.1.1 Exemples et discussion

Une des premières séries d’exemples à laquelle nous nous sommes attelés s’est
intéressée au test de notre nouveau mode de communication entre composants.
La motivation initiale de la mise en place de portes sur les composants était
d’avoir une notion claire de l’isolation et d’éviter les problèmes de nommage
que l’on a eu dans notre première approche.

Portes et isolation. Il est assez évident de voir qu’en effet, nous avons main-
tenant une notion simple d’isolation : un message transitant sur un canal e
peut entrer dans (ou sortir de) un composant c[I /O][D] si la porte correspon-
dante est ouverte, c’est à dire si e ∈ I (resp. e ∈ O). Cela est bien plus simple
que ce qui était proposé dans notre première approche, où l’isolation dépendait
du contexte dans lequel chaque composant s’exécutait 4. Par contre, ces portes

4. un message ne peut franchir une frontière de composant que s’il existe à sa destination
un processus pouvant le traiter. Ainsi la destination définit un contexte qui autorise ou pas la
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ont deux défauts majeurs : (i) le nommage des canaux reste difficile lors de la
conception de programme ; et (ii) il est impossible d’assurer une communica-
tion sécurisée entre deux processus distants (ceci sera détaillé Chapitre 5). Le
problème de nommage que nous avons ici est bien moins important que celui
que nous avions dans la version précédente du calcul, où il fallait contrôler l’en-
semble des canaux d’un composant et de ses fils afin de s’assurer qu’il n’y ait pas
d’erreur. Néanmoins, il reste impossible de définir un composant sans connâıtre
le contexte dans lequel il s’exécutera. Considérons par exemple un composant
simple c1, avec une entrée e et une sortie s. Ce composant attend donc un ou
des messages sur e, que l’on peut supposer générés par un autre composant c2,
ayant lui aussi une entrée e et une sortie s. Avec notre système de porte, nous
avons besoin de constructions non triviales et impliquant des composants pri-
mitifs transmettant les messages d’un canal vers un autre pour permettre à ces
deux composants de communiquer. Si nous notons Trans[e→ s] le composant
prenant les messages sur e et les envoyant sur s, un des moyens les plus simples
pour faire communiquer c1 et c2 serait :

c[e1 / s1][Trans[e1 → e] | c2 | Trans[s→ s1]] | Trans[s1 → e] | c1

Cette structure est extrêmement complexe, vu que son but est simplement de
permettre la communication entre deux composants. Alors qu’avec un nommage
idéal des canaux utilisés par les deux composants c1 (qui écouterait sur i et
enverrait sur s) et c2 (qui écouterait sur e et enverrait sur i)), l’assemblage
serait simplement c2 | c1. Il existe une convention de nommage permettant de
s’assurer que les communications s’effectuent comme attendues, mais comme
pour notre approche précédente, nous préférons utiliser notre charte graphique
pour décrire nos exemples, plutôt que d’utiliser une syntaxe avec des noms de
canaux peu intuitifs.

Les composants primitifs. Nous nous sommes ensuite intéressés aux com-
posants de manipulation de messages. Ces composants sont classiquement des
composants primitifs (comme dans notre première approche) et leur définition
implique donc la construction d’une relation match et d’une fonction eval. De
fait, l’utilisation de ces deux relations, bien que contraignante, offre une très
grande expressivité et l’on peut dans ce nouveau calcul décrire tout les compo-
sants primitifs de notre première approche : les composants de manipulation de
messages aussi bien que les multiplexeurs et les routeurs basés sur la structure
des messages. De plus, nous pouvons aussi définir les multiplexeurs et routeurs
basés sur les annotations de routage tels que nous les avons présentés en début
de chapitre. La première étape de la définition de ces composants est de définir
leurs noms, pour pouvoir ensuite construire leur sémantique via les relations
match et eval. Nous notons par la suite

– Gen(Str)[∅/ s] le composant qui génère un message sur s et qui comporte
un unique champ Str ;

mobilité des messages, c’est à dire, l’isolation
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– Add(a)[e1e2 / s] le composant qui, à la réception de M1 sur e1 et M2 sur
e2, renvoie sur s le message M1 étendu par le champ a contenant M2 ;

– Acs(a)[e / s] le composant qui, à la réception de M sur e, renvoie sur s le
contenu du champ a de M ;

– Sub(a)[e / s] le composant qui, à la réception de M sur e, renvoie sur s le
même message M sans son champ a ;

– IfPre(Sub)[e / s1s2] le routeur de notre approche précédente testant l’exis-
tence du champ ‘Sub’ sur le message reçu sur e, et l’envoyant soit sur s1
ou s2 ;

– Trans[e→ s] le composant transmettant les messages du canal e vers le
canal s (le multiplexeur de notre première approche peut s’encoder avec
deux de ces composants) ;

– Route[e / s1s2][r] le routeur nommé r avec e comme interface entrante et
s1 et s2 comme interfaces sortantes ;

– Mult[e1e2 / s][r] le multiplexeur nommé r écoutant sur e1 et e2, et ren-
voyant les messages reçus sur s.

À partir de ces différents noms de composants, nous pouvons construire Fi-
gure 3.4 la relation match définissant les paramètres valides de chaque com-
posant. Cette relation est assez intuitive, et il est assez facile de voir qu’elle

49



{(Gen(Str)[∅/ s], )}

∪ {(Add(a)[e1e2 / s], e1〈{a1 = v1 . . . an = vn}δ〉 | e2〈vδ
′
〉) | ∀1 ≤ i ≤ n, ai 6= a}

∪ {(Acs(a)[e / s], e〈{a = v; a1 = v1; . . . ; an = vn}δ〉) | 0 ≤ n}

∪ {(Sub(a)[e / s], e〈{a = v; a1 = v1; . . . ; an = vn}δ〉) | 0 ≤ n}

∪ {(IfPre(Sub)[e / s1s2], e〈{a1 = v1 . . . an = vn}δ〉)}

∪ {(Trans[e→ s], e〈M〉)}

∪ {(Route[e / s1s2][r], e〈vδ〉) | r ∈ δ}

∪ {(Mult[e1e2 / s][r], e1〈vδ〉) | r 6∈ δ} ∪ {(Mult[e1e2 / s][r], e2〈vδ〉) | r 6∈ δ}

Figure 3.4 – la relation match

correspond aux spécifications que nous nous sommes données concernant les
composants. Notons que dans la déclaration des entrées valides du routeur
et du multiplexeur, nous utilisons les notations r ∈ δ (et r 6∈ δ). Informelle-
ment, cette notation signifie que le nom de routage r doit être présent dans
l’annotation δ, c’est à dire que cette dernière doit contenir soit ↑ r soit ↓ r.
Nous définissons la fonction eval Figure 3.5. Les résultats des composants pri-
mitifs que nous avons déjà étudiés (Gen(Str, s), Add(a)[e1e2 / s], Acs(a)[e / s].
Sub(a)[e / s], et IfPre(Sub)[e / s1s2]) n’ont pas changé depuis notre première ap-
proche. La sémantique du composant Trans[e→ s] est elle-même très élémentaire.
Concernant le routeur, les choses restent simple : les messages annotés par ↑ r
sont envoyés sur la première sortie (s1), et ceux annotés par ↓r sont envoyés sur
s2. La définition de cette sémantique simple est toutefois allongée par une diffi-
culté technique : il n’y a pas de règles d’equivalence permettant de permuter les
annotations de routage entre elles. Il serait naturel et assez souhaitable d’ajouter
une telle règle, mais elle est en fait incompatible avec le système de type que nous
avons défini sur ce calcul : ceci sera discuté dans la partie suivante concernant le
typage. Sans cette règle, nous devons parcourir l’annotation de routage jusqu’à
trouver la partie concernant le nom r (ceci est fait en écrivant l’annotation sous
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eval(Gen(Str)[∅/ s], ) , s〈{Str = “toto”}〉

eval(Add(a)[e1e2 / s], e1〈{a1 = v1 . . .}δ〉 | e2〈vδ
′
〉) , s〈{a = v; a1 = v1; . . .}δ〉

eval(Acs(a)[e / s], e〈{a = v; a1 = v1 . . .}δ〉) , s〈vδ〉

eval(Sub(a)[e / s], e〈{a = v; a1 = v1 . . .}δ〉) , s〈{a1 = v1 . . .}δ〉

eval(IfPre(Sub)[e / s1s2], e〈Sub = v; a1 = v1 . . .}δ〉) , s1〈{Sub = v; a1 = v1 . . .}δ〉

eval(IfPre(Sub)[e / s1s2], e〈{a1 = v1 . . . an = vn}δ〉) , s2〈{a1 = v1 . . . an = vn}δ〉

si ∀1 ≤ i ≤ n, ai 6= Sub

eval(Trans[e→ s], e〈M〉) , s〈M〉

eval(Route[e / s1s2][r], e〈Mlr1;...;lri;↑r;δ〉) , s1〈Mlr1;...;lri;δ〉

eval(Route[e / s1s2][r], e〈Mlr1;...;lri;↓r;δ〉) , s2〈Mlr1;...;lri;δ〉

eval(Mult[e1e2 / s][r], e1〈Mδ〉) , s〈M↑r;δ〉

eval(Mult[e1e2 / s][r], e2〈Mδ〉) , s〈M↓r;δ〉

Figure 3.5 – La fonction eval

la forme l r1; . . . ; l ri; l r; δ avec l ri signifiant soit ↑ ri soit ↓ ri), et donner
en résultat le message annoté par une liste comportant exactement les mêmes
éléments sans l r et ordonnés de la même façon. La description du multiplexeur
est bien plus simple, et correspond à ce que nous avons décrit en début de ce
chapitre : les messages reçus sont envoyés sur le canal de sortie s avec une an-
notation renseignant sur leur origine (soit la première entrée soit la seconde du
composant). Afin de pouvoir construire les exemples qui vont suivre dans le reste
du chapitre, nous complétons informellement notre ensemble de composants pri-
mitifs par des générateurs de messages stockant un entier (Gen(Int)[∅/ s]), par
des duplicateurs (Dupl[e / s1, s2][·]) et autres composants assez classiques. De
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plus, nous donnons Figure 3.6 une représentation graphique des deux nouveaux
composants (le nouveau routeur et le nouveau multiplexeur) afin d’avoir une
présentation simple et graphique de nos différents exemples.

Composants Abbréviations

Route[e / s1s2][r] R
r

Mult[e1e2 / s][r] M
r

Figure 3.6 – La charte graphique pour le routeur et le multiplexeur

Les annotations de routage. Nous avons mentionné le fait que nos an-
notations de routage ne peuvent comporter plusieurs occurrences d’un même
nom de routage. De fait, les annotations de routage ont pour but de connâıtre
l’origine d’un message quand elle existe, mais surtout, de pouvoir décider de sa
destination sans se tromper (ce qui a une certaine influence sur le typage des
composants et l’existence d’un algorithme d’inférence). Et cette propriété est
incompatible avec la possibilité d’avoir plusieurs occurrence d’un même nom de
routage dans une annotation. Considérons en effet l’exemple Figure 3.7 où nous
autorisons exceptionnellement que l’annotation des messages générés ait deux
mentions du nom r. Dans cet assemblage, les messages produits par le com-

M R

Handler1

Handler3

r r
R
r

R
r

M
r

Handler4

Handler2

Gen1

Gen2

Figure 3.7

posant Gen1 sont tous traités par le composant Handler1, mais un problème
survient pour les messages générés par Gen2, qui sont annotés par ↑ r; ↓ r sur
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le canal central (entre le second multiplexeur et le premier routeur). Ces mes-
sages peuvent en effet être traités par le composant Handler2, aussi bien que
par Handler3 : il est impossible de connâıtre la destination de ces messages à
partir de leurs annotations. C’est pourquoi nous avons décidé de restreindre les
annotations de routage à ne contenir au plus qu’une unique occurrence par nom
de routage, ce qui rend ce genre d’assemblage invalide 5.

Comparaison avec notre première approche

Les composants primitifs. Nous avons une dernière remarque concernant
la sémantique de nos composants primitifs : elle n’est pas tout à fait identique
à celle des composants de notre première approche. En effet, alors que nos an-
ciens composants consommaient leurs messages les uns après les autres avant
de générer un résultat (ce qui peut entrâıner des inter-blocages), la forme de
nos nouvelles relations match et eval imposent que la consommation des mes-
sages en paramètre se fasse de manière atomique, de la même façon que les
jointures du Join-calcul [39]. Cette différence peut être essentielle lorsque l’on
étudie les propriétés d’un calcul, mais elle n’est pas problématique dans notre
cas : notre étude porte sur plusieurs éléments spécifiques du calcul, comme la
façon de router les messages, mais ne s’intéresse pas encore à la différence entre
les réceptions séquentielles et les jointures.

Les châınes de composants. Comme nous pouvons re-créer ici tout les com-
posants de notre première approche, il est possible de construire à nouveau
tous les assemblages que nous avons déjà présentés dans le chapitre précédent.
Néanmoins, l’introduction des annotations de routage dans notre calcul lui
offre une plus grande expressivité, que nous pouvons comparer aux anciennes
procédures de multiplexage et de routage. Le premier exemple de notre étude est
présenté Figure 3.8 et consiste en un simple assemblage avec deux générateurs.
un multiplexeur, un routeur et deux handlers. Typiquement, ce genre d’assem-
blage correspond à deux applications distribuées – la première (resp. la seconde)
étant constituée de GenStr et de Handler1 (resp. GenInt et Handler2) – mises
en parallèle et partageant une connection internet. Dans cette figure, nous avons
noté par des flèches marrons en pointillé le chemin que suivent les messages par-
courant l’assemblage. Nous pouvons ainsi remarquer que les messages générés
par GenStr sont trâıtés par Handler1, et les seconds types de messages sont
eux trâıtés par le second handler : les deux applications sont donc bien iden-
tifiées par le routeur qui envoie les messages de chaque application au handler
correspondant. Lorsque l’on remplace le multiplexeur et le routeur de cet as-
semblage par leur nouvelle version (ce qui est fait Figure 3.9), nous obtenons

5. Notons qu’il est aussi possible de remédier à ce problème en changeant la sémantique
des routeurs : un routeur nommé r ne pourrait traiter que les messages ayant une annotation
commençant par ↑r ou ↓r. Cette solution a le désavantage que l’ordre dans lequel les routeurs
sont placés dans un assemblage est alors totalement défini par les annotations des messages.
Nous avons jugé cette restriction trop forte, et avons donc choisi de contraindre les annotations.
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Comp1:
GenStr

M R
   (Str)

Handler1

Comp2:
GenInt

Handler2

Figure 3.8

exactement le même comportement. Mais alors que dans la version précédente,
la distinction entre les deux programmes distribués était basée sur la différence
de structure des messages échangés, ici c’est le multiplexeur qui identifie les
deux programmes avec l’ajout d’une annotation de routage sur les messages. Ce

Comp1:
GenStr

M R
Handler1

Comp2:
GenInt

Handler2

r r

Figure 3.9

distinguo de sémantique est assez flagrant lorsque nous modifions légèrement
les deux applications Figure 3.10 qui maintenant échangent des messages de
structures similaires. Notre ancien routeur est alors incapable de distinguer les
messages provenant d’une application par rapport aux autres, et les transmet
tous au premier ou au second handler (dans notre exemple Figure 3.10a, les
messages sont envoyés au premier handler). Par contre, notre nouvelle approche
permet toujours de distinguer les messages en fonction de leur origine, grâce
au multiplexeur. C’est pourquoi l’assemblage Figure 3.10b a un comportement
correct en n’envoyant pas par erreur un message de la seconde application au
handler de la première, par exemple. Notons que le routage structurel tel qu’il
est fait dans notre première approche est assez intéressant : il permet de s’assurer
qu’un message a la bonne structure pour les manipulations qu’il devra subir,
tout en permettant le traitement des cas d’erreur. Ses capacités d’expression
sont suffisamment grandes pour permettre la définition de tous les exemples de
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Comp1:
GenStr

M R
   (Str)

Handler1

Comp2:
GenStr

Handler2

(a)

Comp1:
GenStr

M R
Handler1

Comp2:
GenStr

Handler2

r r

(b)

Figure 3.10

notre première approche, mais au vu de ce premier exemple comparatif, il nous
est apparu assez flagrant qu’un routage sémantique (utilisant des annotations
sur des messages de structures possiblement similaires) est bien plus adapté à
la création de programmes distribués.

Les boucles. Notre second comparatif étudie le composant TheLoop dont
nous avons déjà beaucoup parlé, et que nous rappelons Figure 3.11. Cet as-
semblage a la particularité d’effectuer à un message entrant un nombre de tour
de boucle arbitraire afin d’en extraire le message structuré se trouvant sous
une pile de champ Sub. Par contre, bien que ce composant est assez facilement

R
   (Sub)

M

AcsSub

Figure 3.11

définissable avec nos anciens routeurs et multiplexeurs, il est impossible de créer
un assemblage similaire dans notre nouvelle approche. Considérons par exemple
l’assemblage Figure 3.12a où nous avons simplement repris l’assemblage TheLoop
en remplaçant le multiplexeur et le routeur par leur nouvelle version. Nous pou-
vons bien voir sur la figure que le flux de donnée est alors totalement différent
de celui que nous avions précédemment. En effet, l’entrée de l’assemblage étant
celle du bas du multiplexeur, tous les messages entrants sont automatiquement
annotés par ↓ r. Par conséquent, le routeur les transmet sur sa sortie du bas,
qui est le canal de sortie de l’assemblage. De plus, les messages qui pourraient
se trouver sur la partie constituant la boucle de l’assemblage ne peuvent en
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AcsSub

R
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M
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(a)

AcsSub

M
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R
r

(b)

AcsSub

R
r'

M
r

(c)

Figure 3.12

sortir, toujours à cause de la façon dont le routage fonctionne. Par conséquence
cet assemblage est erroné, car il n’arrête jamais d’accéder au champ Sub des
messages sur la boucles, même quand ceux-ci ne comportent plus un tel champ.
Une seconde possibilité pour recréer l’assemblage TheLoop dans notre nouvelle
approche est proposée Figure 3.12b. Cet assemblage est en tout point similaire
à notre première adaptation, sauf en ce qui concerne son entrée : maintenant
celle-ci est liée à l’entrée haute du multiplexeur. Par conséquent, le routeur en-
voie les messages reçus dans la boucle. Évidemment, il ne teste pas ce faisant
si le champ Sub est bien présent dans le message. Les messages sur la boucle
sont ensuite envoyés sur l’interface basse du multiplexeur, et donc envoyés sur
la sortie de l’assemblage. Il est intéressant de voir que juste en permutant deux
connections, nous avons maintenant un assemblage correct, mais dont le compor-
tement est assez élémentaire (il correspond simplement au composant primitif
Acs(Sub)[e / s]) Nous proposons finalement une troisième adaptation possible,
décrite Figure 3.12c, où le multiplexeur et le routeur n’ont pas le même nom.
Nous avons alors deux types de messages entrant : ceux qui sont annotés par
↓r′ et ceux annotés par ↑r′. Ces deux types de messages se voient rajouter l’an-
notation ↓r par le multiplexeur, mais alors que les premiers sortent directement
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de l’assemblage, les seconds entrent dans la boucle, sont manipulés par le com-
posant Acs(Sub)[e / s] avant d’être renvoyés sur l’entrée haute du multiplexeur.
Et comme ces messages sont déjà annotés par ↓r, ils ne peuvent pas être pris en
compte par le multiplexeur, ce que nous considérons comme étant une erreur.
Une erreur similaire survient aussi dans notre adaptation du composant proposé
Figure 3.13 : l’annotation ↓r n’est jamais ôtée des messages lors de leur passage
dans la boucle, causant ainsi une erreur lorsqu’ils sont envoyés de nouveau au
multiplexeur.

DM

!e(x).s〈{Sub = x}〉

(a) Un assemblage de notre première approche

DM
r

primitive

(b) Son adaptation

Figure 3.13

La manipulation des annotations

Nous terminons notre présentation d’exemples par une petite étude d’ex-
pressivité que l’on peut avoir avec des composants primitifs et nos annota-
tions de routage. En effet, pour le moment, nous avons considéré que seuls
les multiplexeurs et les routeurs pouvaient modifier les annotations de routage
des messages, mais comme l’ensemble des composants primitifs est totalement
libre, nous pouvons définir d’autres composants manipulant ces annotations de
manière différente, et les étudier. Nous pouvons par exemple définir des com-
posants de la forme Add[e / s][↑r] ou Rem[e / s][↓r] qui étendent ou réduisent
les annotations de routages des messages traités. Il est intéressant de remarquer
qu’avec de tels composants, le multiplexeur Mult[e1e2 / s][r] peut facilement
s’encoder avec l’assemblage suivant :

c[e1e2 / s][Add[e1 / s][↑r] | Add[e2 / s][↓r]]

De manière similaire, nous pouvons décomposer, et même généraliser le routeur
en un assemblage de composants plus élémentaires. Pour ce faire, nous introdui-
sons un nouveau composant primitif dont la sémantique est assez semblable au
filtrage de motif : nous notons Filtre[e / (↑r 7→ s1), (↑r′ 7→ s2), (↓r 7→ s3) . . . ] le
composant qui filtre les messages reçus sur le canal e en envoyant ceux annotés
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par ↑ r sur le canal s1, ceux annotés par ↑ r′ sur le canal s2, etc 6. Avec un tel
composant, le routeur Route[e / s1s2][r] est équivalent à l’assemblage suivant :

c[e / s1s2][Filtre[e / (↑r 7→ i1), (↓r 7→ i2)] | Rem[i1 / s1][↑r] | Rem[i2 / s2][↓r]]
Remarquons que nous pouvons encore généraliser notre composant de filtrage en
traitant aussi les messages dont l’annotation ne comporte pas un certain nom de
routage (par exemple, avec une syntaxe du style Filtre[e / (¬r 7→ s1), . . . ]). Re-
marquons de plus que ce composant de filtrage permet de construire des boucles
un peu plus subtiles que celles que nous avons vues jusqu’à présent. En effet, nos
exemples précédents montraient des boucles assez limitées, où les messages, soit
ne rentraient jamais, soit seulement une fois, soit étaient bloqués à l’intérieur et
ne pouvaient jamais en sortir. Bien sûr, ceci peut être résolu par l’ajout d’une
conditionnelle dans notre ensemble de composants primitifs, mais il n’en est pas
moins que le routage parâıt limité. Avec notre procédure de filtrage, nous pou-
vons avoir des boucles traitant les messages entrant un nombre n donné de fois.
Par exemple, l’assemblage proposé Figure 3.14 applique trois fois le composant
D aux messages entrants en utilisant quatre noms de routage (r pour décider
quand sortir de la boucle, et les ri pour le i-ème tour). Nous n’avons donc pas la

D

Add(↑r) Add(↑r1)

Sub(↑r1) Add(↑r2)

Sub(↑r2) Add(↑r3)

Sub(↑r3) Sub(↑r)

Add(↓r)

↑r1

↑r2

↑r3
↑r

↓r Sub(↓r)

Figure 3.14

flexibilité de notre première approche, où ne nombre de tours de boucle effectué
par un message pouvait dépendre du message lui-même, mais comme le but de
ce travail est de produire une procédure de routage typable avec de l’inférence
de type, ce genre d’expressivité est déjà intéressant. De fait, nous avons été assez
surpris lors de cette étude des possibilités qu’offrent nos annotations de routage.
En effet, nous les avions introduites pour pouvoir gérer un routage assez simple
distinguant deux types d’entrée, et il apparait clairement ici que leur utilisation
peut être grandement généralisée. Informellement, nous pouvons considérer que
ces annotations rajoutent une dimension sémantique aux valeurs, et deux va-
leurs identiques de sémantiques différentes (c’est à dire, ne portant pas la même

6. Bien sûr, une présentation formelle de cette procédure de filtrage doit définir ce qui se
passe lorsqu’un message peut être traité par des branches différentes
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annotation) peuvent subir un traitement différent (en utilisant le composant de
filtrage). Dans notre approche actuelle, cette sémantique consiste simplement en
un encodage de l’origine des messages : deux messages provenant de branches
différentes d’un multiplexeur peuvent être différenciés. Nous pensons qu’il se-
rait très intéressant d’étudier un peu plus cette nouvelle notion d’annotation
sémantique, dans un cadre de routage distribué mais aussi dans d’autres en-
vironnements, comme ML qui offre déjà avec les variants des fonctionnalités
similaires.

3.2 Le système de type

Comme nous l’avons vu, les résultats de notre premier système de type
étaient assez mitigés. Bien que les propriétés essentielles de correction et de
stabilité étaient bien vérifiées par cette approche, cette dernière avait quelques
défauts suffisamment importants pour nous pousser à essayer de les résoudre
dans ce nouveau travail. C’est pourquoi nous avons testé dans notre calcul une
nouvelle procédure de routage, et notre objectif principal maintenant est de
trouver un moyen élégant de prendre en compte ces annotations de routage
dans nos types. Bien sûr, il nous faut garder la possibilité d’avoir plusieurs
types de message sur un même canal, sans quoi le routage serait inutile. Une
première solution serait de suivre le même système que dans notre approche
précédente, avec des types de la forme e : (T ) ∪ e : (T ′) ∪ . . . : nous pouvions
déclarer plusieurs fois le même canal e, chaque déclaration portant un type de
message différent. Cette syntaxe offre énormément de souplesse mais, à cause de
celle-ci, il est impossible d’imposer des contraintes limitant le nombre de types
de messages passant par chaque canal de communication. Et sans ce genre de
contraintes, nous obtenons un système de type similaire à celui de notre ap-
proche précédente. Nous avons donc opté pour une syntaxe où la déclaration
des canaux dans les types est contrôlée avec, en général, une seule déclaration
par canal et plusieurs types de message par déclaration. Afin de mettre en place
ce dernier point, nous nous sommes intéressé au typage des variants en ML [92].
En effet, les variants sont une structure assez similaire à nos messages routés : ils
consistent en des messages uniques, annotés par des étiquettes – similaires à nos
annotations – permettant ainsi à ces structures d’être des arguments valides
pour une procédure de filtrage de motif – correspondant à notre routeur. De
plus, ils sont typés par des types rangés qui associent à un étiquette un unique
type de message – ce qui convient très bien à notre approche du routage – et
qui offrent l’avantage de permettre l’inférence de type [93]. Néanmoins, il est
impossible d’adapter ces travaux à nos messages routés, car ils sont trop limités
en ce qui concerne la manipulation des étiquettes. En effet, même en utilisant la
généralisation des types rangés [89], nous ne pouvons typer les composants tels
que le multiplexeur et le routeur, car ils modifient l’annotation d’un message
sans la connâıtre précisément : une telle opération correspond typiquement à
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un filtrage de motif infini 7. La généralisation de ces travaux (pour y permettre
le typage des manipulations des annotations) s’étant révélée assez difficile, nous
avons finalement opté pour la création d’une nouvelle forme de types : les types
routés typant les messages annotés. Ces types prennent la forme d’arbres bi-
naires, où les noeuds internes sont des noms de routage, et les feuilles sont des
types de message annotés par des variables de flux. Le but de ces types routés
est de construire une association finie entre une annotation de routage et un
type de message (tout en identifiant chaque nom de routage, permettant ainsi
leur rajout et suppression par les multiplexeurs et les routeurs). La façon dont
ce mapping est construit est relativement simple : considérons en effet l’arbre
donné Figure 3.15. Cet arbre comporte trois branches qui peuvent être notées

r1(ξ1[int], r2(ξ2[string], ξ2[η])) ,

r1

r2ξ1

ξ2 ξ2

int

string η

Figure 3.15 – Un type routé

(i) ↓ r1 → ξ1[int], (ii) ↑ r1; ↓ r2 → ξ2[string] et (iii) ↑ r1; ↑ r2 → ξ2[η] : ↑ corres-
pond à aller sur le sous-arbre gauche, et ↓ sur le sous-arbre droit. Ainsi, chaque
branche correspond à une annotation de routage sur un message dont le type est
la feuille de la branche : la structure d’arbre binaire permet de bien distinguer
chaque type d’entrée d’un multiplexeur, et donc permet un typage simple des
procédures de routage et de multiplexage. Cette structure comporte néanmoins
un défaut que nous discuterons lors de la présentation des règles de typage.
Les variables de flux, quant à elles, servent pour l’unification des types routés.
De fait, cette unification est assez unique en son genre, car elle fait appel à
ce que nous appelons de la duplication. Considérons par exemple le composant
Acs(a)[e / s] (qui renvoie sur s le contenu du champ a des messages reçus sur e).
L’entrée de ce composant est donc typiquement typée par T , ξ[{a : Pre(α); ρ}]
avec ξ signifiant que les messages reçus peuvent avoir n’importe quelle annota-
tion. Maintenant, si ce composant reçoit des messages portant des annotations
différentes (et donc typés avec un arbre tel que nous l’avons présenté), nous
devons être capable d’unifier cet arbre avec T , ce qui demande l’utilisation de
variables (d’où nos variables de flux) et de substitutions assez uniques que nous

7. L’opération de routage en elle-même est clairement typable et correspond à un filtrage
de motif à deux branches, mais la suppression de ↓ r et ↑ r de l’annotation n’est, elle, pas
typable
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présenterons au cours de cette partie.
Finalement, nous avons profité de cette nouvelle approche pour y inclure

du sous-typage structurel [20, 103]. Plusieurs travaux se sont déjà intéressés
au sous-typage dans les systèmes distribués [115], et tous associent deux types
à chaque canal : un type d’entrée correspondant aux messages que le canal
envoie vers un processus, et unß type de sortie correspondant aux messages
reçus d’un processus. Ceci permet de gérer la co- et la contra- variance. Nous
avons simplement repris ces travaux ici, en modifiant toutefois la syntaxe : la
séparation entre les types d’entrée et les types de sortie est faite avec le symbole
→, ce qui permet d’être plus proche syntaxiquement des types usuels à la ML,
et de donner une séparation claire entre les types des paramètres et les types
des résultats d’un assemblage.

3.2.1 La syntaxe

L’algèbre de nos types est construite à partir d’un ensemble de variables V
et de constructeurs de types C. Nous supposons que V est l’union disjointe des
ensembles Vm, Vr(l) et Vt(R) où l est un ensemble d’étiquette et R un ensemble
de nom de routage. Nous notons η les variables dans Vm, ρl les variables dans
Vr(l) et ξR les variables de l’ensemble Vr(R). Finalement, chaque constructeur
de type t est défini avec une arité a(t). La syntaxe de nos types est présentée
Figure 3.16. Les types élémentaires servent, comme dans la version précédente,

E ::= η | {W ∅} | s(E1, . . . , En) Type élémentaire

W l ::= ρl | Absl | a : K;W l]{a} Type rangé
K ::= Pre(E) | Abs Presence ou non d’un champ
TR ::= Type routé

ξR
′
[E] with R ⊂ R′ Feuille

| r(T
R]{r}
1 , T

R]{r}
2 ) Noeud interne

S ::= ∅ | e : (T ∅) | S ∪ S′ Type ensemble
F ::= S → S | ∀γ.F Type de processus

Figure 3.16 – La syntaxe des types

à typer les messages, et sont construits à partir de variables η, de types rangés
{W ∅} et de constructeurs de types qui permettent de typer des données de
base, comme des entiers ou châınes de caractères. Un type rangé consiste en
une liste de déclaration de champs, précisant s’il contient une donnée ou non,
et terminée soit par Abs, signifiant qu’il n’y a pas d’autre champ définit dans
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le type, ou par ρ, signifiant que le reste du type est encore à spécifier. Ces
types sont toujours annotés par un ensemble de champ ‘l’ en exposant qui
empêche qu’un type ait deux fois le même champ. Les types routés servent
à typer les messages annotés. Une feuille ξ[E] correspond à un message sans
annotation de routage, ou dont l’annotation n’est pas spécifiée comme dans
les types de composants primitifs. Un noeud interne r(T1, T2) consiste en un
nom de routage ‘r’ et deux sous arbres : (i) celui de gauche correspondant à
un ensemble de messages annotés par ↓ r, et (ii) celui de droite correspondant
à un ensemble de messages annotés par ↑ r. Les types routés possèdent une
kind R similaire à l’exposant utilisé par les types rangés. Cette kind est un
ensemble de nom de routage, ce qui permet de s’assurer qu’un tel nom n’est
utilisé qu’une seule fois dans un type (suivant ainsi la restriction imposée sur
les annotations). Comme précédemment, nous ne noterons cette kind, pour les
types routés ou pour les types rangés que lorsqu’elle sera importante pour nos
explications, ou non communiquée par le contexte. Les types ensembles servent
à typer les entrées et sorties des composants et processus. Ils sont très similaires
aux types de processus de notre première version : ils déclarent les canaux de
communication utilisés ainsi que les types des données transitant par ceux-ci,
mais contrairement à notre première approche, il est impossible de déclarer un
canal sans type de message y transitant. Cette limitation permet de contrôler la
validité d’un assemblage du point de vue des types, et ce, même lorsqu’il n’est
pas utilisé (c’est à dire qu’aucun message n’y est manipulé). Finalement, les
types de processus déclarent les entrées et les sorties de ce dernier : nous disons
par la suite qu’un type ensemble est paramètre (resp. résultat) lorsqu’il est utilisé
à gauche (resp, à droite) du symbole →. Ces types ont aussi une construction
pour avoir des schémas de types, afin d’avoir une certaine généralité dans les
types des composants primitifs 8. Notons que ces schémas de types font intervenir
les variables γ, qui correspondent à n’importe quel élément de V. Notons que
notre syntaxe permet de déclarer plusieurs fois un canal de communication dans
un type S : nous définissons dans un paragraphe prochain une notion de types
valide correspondant à l’approche que nous avons décrit dans l’introduction de
cette partie. Cette notion contraint bien les entrées des types de processus à
n’avoir qu’au plus une déclaration par canal, mais impose aussi aux types une
autre restriction nécessitant la définition de la relation de sous-typage. Afin de
terminer la présentation de la syntaxe, nous introduisons dans le reste de cette
partie l’équivalence structurelle entre les types, puis la relation de sous-typage,
et enfin la définition des types valides.

L’équivalence structurelle. Cette relation est la plus petite relation d’équi-
valence qui est une congruence satisfaisant les règles présentées Figure 3.17.
Informellement, cette relation identifie les types de sémantiques similaires : les
types rangés mappant les mêmes champs aux mêmes types, les types routés

8. Notons en effet que nous n’avons pas de construction telle que le Let de ML dans notre
calcul, et donc les schémas de types perdent beaucoup de leur intérêt. Leur unique utilité est
donc dans le typage des composants primitifs, que l’on peut utiliser plusieurs fois dans un
même assemblage
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déclarant les mêmes annotations portées par les mêmes types de messages et les
types ensemble définissant les mêmes canaux avec les mêmes types de données.
De plus, nous proposons dans la définition suivante quelques opérateurs sur les

K1 ≡ K′1 K2 ≡ K′2 W l ≡W l′

a : K1; b : K2;W l ≡ b : K′2; a : K′1;W l′ Absl ≡ a : Abs; Absl]{a}

r(r1(T1, T2), r1(T3, T4)) ≡ r1(r(T1, T3), r(T2, T4)) S1 ∪ S2 ≡ S2 ∪ S1

(S1 ∪ S2) ∪ S3 ≡ S1 ∪ (S2 ∪ S3)

Figure 3.17 – L’équivalence structurelle des types

types ensembles, qui seront largement utilisés dans le reste de ce chapitre.

Définition 5. Supposons donné un type ensemble S ,
⋃
i∈I ei : (Ti) : nous

notons dc(S) l’ensemble {ei | i ∈ I} et S(e) l’ensemble {Ti | i ∈ I ∧ ei = e}.
Supposons donné un autre type ensemble S′ ,

⋃
i∈I′ e

′
i : (T ′i ) : nous définissons

la relation ⊂ sur ces types par S ⊂ S′ si et seulement si pour tout canal e ∈ dc(S)
et tout type T ∈ S(e), nous avons T ∈ S′(e). Finalement, supposons donné un
ensemble I de noms de canaux : nous notons S ∩ I le plus petit type ensemble
S′′ (w.r.t ⊂) tel que S′′(e) = S(e) pour tout e ∈ I.

La relation de sous-typage. Une des nouveautés de ce système de type par
rapport au premier est l’ajout d’une relation de sous-typage. La motivation de
ce rajout est relativement simple : les données qu’échangent les composants dans
notre calcul peuvent être des messages structurés comme des constantes corres-
pondant par exemple à des objets (Java, C++, etc) qui demandent l’utilisation
d’une relation de sous-typage pour être traité correctement par un système de
type. Nous avons donc intégré une relation de sous-typage dans notre approche
pour voir si cela n’entrait pas en conflit avec notre procédure de routage, et aussi
pour permettre l’application de nos travaux à des problématiques réelles, comme
nous le verrons dans le chapitre suivant. Nous avons de plus choisi d’avoir du
sous-typage structurel pour pouvoir manipuler, au moins de manière approxi-
mative, les types tels que les generics de Java.

Notre définition du sous-typage est directement reprise de [89], que nous
rappelons ici. Nous supposons donnée une relation d’ordre ≤s sur les construc-
teurs de types, telle que (C,≤) forme un treillis 9. À partir de cette relation

9. Bien sûr, la relation de sous-typage entre les classes de Java ne forme pas un treillis :
il manque l’élément >, et une remarque similaire s’applique aussi au C++. Cette lacune est
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initiale, nous construisons Figure 3.18 une relation de sous-typage pour notre
système de type : soit ≤ la plus petite congruence transitive et réflexive vérifiant
la règle décrite Figure 3.18. Cette relation d’ordre est très simple, et permet de

s ≤ s′ ∀1 ≤ i ≤ min(m,n), Ei ≤s E′i
s(E1, . . . , En) ≤ s′(E′1, . . . , E′m)

Figure 3.18 – La relation de sous typage

construire une structure de treillis sur les types élémentaires E, ainsi que les
types rangés W l, les types routés TR, les types ensemble S et les types de
processus F .

Les types valides. Les types, de part leur utilisation, doivent correspondre
à une certaine notion de validité sémantique afin de pouvoir s’assurer que les
programmes typés sont bien corrects. Or, tels que nous les avons définis, ceux-
ci comportent encore quelques erreurs. Nous avons déjà contraint nos types
avec l’utilisation de kind s’assurant qu’un nom de champ (resp. un nom de
routage) n’était utilisé au plus qu’une seule fois dans un type rangé (resp. dans
un type routé). Nous avons aussi signalé la nécessité de contraindre le nombre
de déclarations par canal de communication dans les paramètres des types de
processus, afin de ne pas retomber dans les travers de notre approche précédente.
Enfin, nous avons besoin d’une dernière contrainte, dite de cohérence, pour
s’assurer de la validité de nos types. Supposons qu’un assemblage D boucle sur
un canal e qui est à la fois son canal d’entrée et de sortie. Ce processus a donc
un type de la forme F , e : (T ) → e : (T ′) où T est le type des messages qu’il
acccepte en entrée, et T ′ est le type de ceux renvoyés en résultat. Comme ces
messages de sortie sont les paramètres de l’assemblage, il faut s’assurer au niveau
des types qu’ils sont bien des paramètres valides pour D, et donc, qu’ils sont
aussi typables par T : un type F typant l’assemblage D, pour être valide, doit
donc vérifier que T ≤ T ′. Par conséquent, nous proposons deux définitions : la
première décrit un prédicat définissant formellement la cohérence entre un type
ensemble paramètre et un type ensemble résultat ; et la seconde décrit les deux
dernières contraintes que nous imposons à nos types.

simplement due au fait que ces langages n’ont pas de constructeurs de types contra-variants,
et > n’est donc pas nécessaire. Il est néanmoins facile d’adapter notre relation de sous-typage
à ces langage en y rajoutant le constructeur manquant, ce qui n’a aucune incidence sur le
typage des langages d’origine
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Définition 6. Supposons donnés deux types ensemble S ,
⋃
i∈I ei : (Ti) et

S′ ,
⋃
i∈I′ e

′
i : (T ′i ). Nous définissons tout d’abord la relation - entre deux

types ensemble qui est telle que S - S′ si et seulement si pour tous canaux
e ∈ dc(S) ∩ dc(S′) et tous types T ∈ S(e), il existe T ′ ∈ S′(e) avec T ≤ T ′.

Définition 7. Un type de processus F , ∀α.S1 → S2 est valide si et seulement
si S2 - S1 et pour tous les canaux e ∈ dc(S1) nous avons #S1(e) = 1.

3.2.2 Les substitutions

Le but des substitutions dans un système de type est de permettre l’unifica-
tion de termes, généralement dans le but de vérifier que l’application (dans le
cas de ML) ou l’envoi de message (dans le cas des calculs distribués) est valide :
la fonction ou le processus est bien capable de traiter le message reçu en pa-
ramètre. Classiquement, cette unification se base sur des variables de types, que
l’on peut remplacer par une substitution en un type quelconque (tout en respec-
tant les contraintes de kind quand il y en a). L’unification dans notre système
de type reprend ces idées pour les types élémentaires et les types rangés, mais
elles ne suffisent pas pour traiter le cas des types routés. En effet, considérons
le composant Acs(a)[e / s] : son type paramètre est typiquement de la forme
T1 , ξ[{a : Pre(α); ρ}], spécifiant ainsi que l’annotation de routage des messages
en paramètre n’est pas contrainte, mais que ceux-ci doivent être des messages
structurés ayant le champ a présent. Maintenant, supposons que tout un en-
semble de messages est envoyé à ce composant : cet ensemble est typé par un
type routé T3 relativement complexe, et afin de vérifier si ces différents mes-
sages sont bien des paramètres valides pour le composant, nous devons être
capable d’effectuer l’unification présentée Figure 3.19 (l’arbre représentant bien
des paramètres valides pour Acs(a)[e / s]). La méthode d’unification que nous

ξ

{a : Pre(α); ρ}
⇒

r1

r2ξ1

r3 ξ4

{a : Pre(int); Abs}

ξ3ξ2{a : Pre(string); ρ1} {a : Pre({Abs}); Abs}

{a : Pre(int); ρ}

Figure 3.19

proposons ici se fait en plusieurs étapes. Nous essayons dans un premier temps
de créer, à partir de T1, un arbre de structure similaire à T3. Pour ce faire,
nous utilisons ξ : cet élément est une variable (de flux) que nous pouvons donc
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instancier en un arbre T2 quelconque (en respectant toutefois les contraintes
de kind). Néanmoins, les feuilles de T2 ne doivent pas être choisies au hasard :
elles doivent spécifier, comme T1, que les messages valides pour le composant
Acs(a)[e / s] doivent être des messages structurés avec le champ a présent. Cela
est résolu dans notre approche en assignant à toute les feuilles de T2 le type porté
par la feuille de T1 : de fait, cette étape se nomme duplication, car elle prend la
feuille unique du type original, et la duplique sur toutes les feuilles de l’arbre
résultat. Cette duplication, effectuée par une substitution notée σ, est illustrée
dans la Figure 3.20. Avec cette première substitution σ, nous arrivons donc à

ξ

{a : Pre(α); ρ}

r1

r2ξ1

r3 ξ4

ξ3ξ2

σ

Figure 3.20 – La première étape d’unification des types routés

un arbre de structure similaire à T3 et dont les feuilles indiquent bien quels sont
les paramètres valides pour Acs(a)[e / s]. Nous devons maintenant instancier ces
feuilles pour les unifier avec celles de T3 : nous obtiendrons ainsi le type T3, et
pourrons en conclure que les messages sont bien valides pour notre composant.
Une difficulté de cette opération est que les feuilles de T2 sont toutes identiques,
comportent toutes les mêmes variables, alors que celles de T3 sont deux à deux
différentes : ils est donc impossible d’unifier T2 avec T3 avec les substitutions
classiques qui n’associent qu’une image par variable. Pour résoudre ce problème,
nous utilisons ce que nous appelons des substitutions locales qui ne s’appliquent
que sous une variable de flux donnée. Par exemple si la substitution σ′ est locale
à ξ, elle modifiera le type ξ[α], mais laissera inchangé le type ξ′[α]. Ainsi, en
utilisant quatre substitutions locales, nous pouvons terminer notre unification,
comme cela est montré Figure 3.21.

En conclusion, l’ajout de la duplication et des substitutions locales nous
permet d’unifier des types routés. Cette capacité nous servira grandement lors
de la définition des règles de typage, où l’envoi de message à un processus pourra
être typé de manière classique, par l’utilisation de substitutions (contrairement
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r1

r2ξ1

r3 ξ4

{a : Pre(int); Abs}

ξ3ξ2

{a : Pre(string); ρ1} {a : Pre({Abs}); Abs}

{a : Pre(int); ρ}

r1

r2ξ1

r3 ξ4

ξ3ξ2

{a : Pre(α); ρ}

{a : Pre(α); ρ}

{a : Pre(α); ρ}

{a : Pre(α); ρ}

σ1

σ2

σ3

σ4

Figure 3.21 – Les étapes finales d’unification des types routés

à notre première approche, où notre règle d’application utilisait une clause de la
forme ∀T ∈ S(e)). Néanmoins, cette capacité d’unification n’est pas souhaitable
dans certains cas, et doit être contrôlée. C’est pourquoi nous définissons une
nouvelle forme de kind : les kind de substitutions.

Les kinds de substitution. Nous avons déjà introduit deux kinds, une pour
les types rangés et une pour les types routés, dont l’objectif est de contraindre la
syntaxe des types valides. Nous rajoutons deux nouvelles kinds aux variables :
les variables de types élémentaires et de types rangés se voient attribuer une kind
de localité pouvant être soit L ou G, alors que les variables de routage possèdent
une kind de duplication pouvant être soit D ou bien F. Ces kinds servent à limiter
l’utilisation des substitutions locales et de la duplication. Considérons en effet un
message M avec une annotation de routage vide : son type est de la forme ξ[E].
Ce type correspondant à un message unique, il n’est pas souhaitable de pouvoir
dupliquer son type (ce qui correspondrait à considérer un message unique comme
un ensemble de message). C’est pourquoi dans ce cas, nous associons la kind F à
la variable ξ : elle n’est maintenant plus duplicable et nous assure que le message
M sera bien considéré comme unique par notre système de type. Les variables
de flux des types des composants primitifs ont par contre généralement une kind
D. La motivation pour les kinds de localité est un peu plus subtile : considérons
le composant primitif Add(a)[e1e2 / s] qui attend un message structuré vδ11 sur
e1, un autre message vδ22 sur e2 et renvoie sur s le message (v1 + (a = v2))δ1 . Le
type de ce composant est donc de la forme

F , e1 : (ξ1[{a : Abs; ρ}]) ∪ e2 : (ξ2[η])→ s : (ξ1[{a : Pre(η); ρ}])

Maintenant, considérons que ce composant soit utilisé avec un entier sur son
entrée e2. Si nous utilisons une substitution locale pour instancier F , nous ob-
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tenons

e1 : (ξ1[{a : Abs; ρ}]) ∪ e2 : (ξ2[int])→ s : (ξ1[{a : Pre(η); ρ}])

Nous pouvons remarquer que η n’a pas été remplacé dans le type résultat : une
substitution locale n’est pas suffisante pour traiter le composant Add(a)[e1e2 / s],
et en général, les composants faisant des jointures. C’est pourquoi dans ce cas,
nous associons la kind G à la variable η : elle est maintenant globale et ne peut
être manipulée par des substitutions locales, seules les substitutions classiques
peuvent la modifier. Néanmoins, les variables de types élémentaires et de types
rangés sont généralement locales. Finalement, nous notons kind l’opérateur qui
donne la kind des variables, et nous l’étendons aux types élémentaires et types
rangés Figure 3.22 : cela sera utile pour définir la validité d’une substitution
dans le paragraphe suivant. Afin de factoriser les éléments de la figure, nous
notons G ∩G , G et L ∩ κ , L, κ étant soit L ou G.

kind({W ∅}) = kind(W ∅) kind(s(E1, . . . , En)) =
⋂
i

kind(Ei)

kind(Absl) = kind(Abs) = G kind(Pre(E)) = kind(E)
kind(a : K;W l) = kind(K) ∩ kind(W l)

Figure 3.22 – La kind des messages

La présentation formelle des substitutions. Comme nous l’avons vu jus-
qu’à présent, nos substitutions sont des constructions complexes assez difficile
à présenter simplement. C’est pourquoi nous avons choisi de les définir par une
syntaxe relativement simple, donnée Figure 3.23, que nous restreignons par la
suite pour respecter les contraintes de kinds des variables. Finalement nous don-
nons aussi la sémantique de ces substitutions, afin qu’elles puissent effectivement
manipuler les types. Notons que nous utilisons α pour désigner soit une variable
de type élémentaire η soit une variable de type rangé ρ, et τ pour designer un
type élémentaire E ou un type rangé W l.

Les substitutions sont construites à partir de la substitution identité id, qui
ne modifie aucune variable, la composition de substitutions σ2 ◦ σ1, le rempla-
cement global d’une variable par un type α → τ , ou son remplacement local
ξR[α→ τ ], dans le cas où la variable α est locale. Nous avons aussi l’instancia-
tion des variables de routage ξR → sR

′
qui identifie ces variables à des formes.
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σ ::= id | σ2 ◦ σ1 | α→ τ Substitution de base
| ξR[α→ τ ] Substitution locale

| ξR → sR
′

with R ⊂ R′ Instantiation de routage

sR ::= ξR[•] | r(s
R]{r}
1 , s

R]{r}
2 ) Forme

Figure 3.23 – Ses substitutions

Ces formes sont typiquement des types routés, avec un trou ‘•’ à la place que
devrait prendre un type élémntaire. C’est ce trou qui est remplacé par le type
contenu par ξR lors de l’application de la substitution, comme cela a été présenté
Figure 3.20.

` id
` σ1 ` σ2

` σ2 ◦ σ1

kind(ξR) = D

` ξR → sR
′

kind(η) = kind(E) = G

` η → E

kind(ρl) = kind(W l) = G

` ρl →W l

kind(η) = kind(E) = L

` ξR[η → E]

kind(ρl) = kind(W l) = L

` ξR[ρl →W l]

kind(ξR1
1 ) = F

ξR1
1 → ξR2

2 [•]

Figure 3.24 – Les règles de validation des substitutions

Comme nous l’avons introduit, les substitutions sont de plus contraintes
par un ensemble de règles à respecter, afin que les kinds des variables soient
correctement manipulées. Par exemple, une variable de routage non duplicable
ne peut être dupliquée, et les variables globales ne peuvent être remplacées
par un type contenant une variable locale. Toutes ces règles sont formellement
présentées Figure 3.24.

Finalement, Figure 3.25 montre comment l’application des substitutions aux
types fonctionne. Les substitutions ne s’appliquent qu’aux types routés dans
notre présentation, et sont naturellement étendues aux types ensembles et types
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de processus par induction sur la structure du type. Il est à noter que l’on peut
aisément étendre leur définitions aux formes aussi, ce qui sera utile dans le
chapitre suivant.

id(ξR[E]) = E σ1 ◦ σ2(ξR[E]) = σ1(σ2(ξR[E]))

(η → E)(ξR[E′]) = ξR[E′{E/η}] (ρl →W l)(ξR[E′]) = ξR[E′{W
l

/ρl}]

ξR1
1 [η → E](ξR2

2 [E′]) =

{
ξR1
1 [E′{E/η}] si ξR1

1 = ξR2
2

ξR2
2 [E′] sinon

ξR1
1 [ρl →W l](ξR2

2 [E′]) =

{
ξR1
1 [E′{W

l

/ρl}] si ξR1
1 = ξR2

2

ξR2
2 [E′] sinon

(ξR1
1 → sR

′
)(ξR2

2 [E]) =

{
sR

′
{E/•} si ξR1

1 = ξR2
2

ξR2
2 [E] sinon

Figure 3.25 – La sémantique des substitutions

Finalement, nous prouvons une propriété importante de la validité des types,
qui est gardée même après l’application d’une substitution. C’est en effet une
condition nécessaire pour s’assurer que les types que notre système donne aux
processus sont bien valides eux aussi.

Lemme 1. Supposons donné un type de processus F valide, et une substitution
σ. Alors le type σ(F ) est valide lui aussi.

3.2.3 Les règles de typage

L’introduction à nos règles de typage est presque terminée. Nous avons décrit
la syntaxe de nos types valides, ainsi que l’équivalence structurelle, le sous-
typage et les substitutions permettant de manipuler ces types valides. Il ne nous
reste donc plus qu’à présenter dans le paragraphe suivant les fonctions permet-
tant de typer les constantes ainsi que les composants primitifs pour finaliser
cette introduction.

Le typage des constantes et des composants primitifs. Nous suivons
ici la même approche que dans notre premier système de type : les types des
constantes (resp. des composants primitifs) sont donnés par la fonction Ψ (resp.
la fonction Ω) dont les images sont des types élémentaires (resp. des types de
processus). Comme il n’y a pas d’application ni de réduction dans les messages,
nous n’avons pas besoin de contraindre Ψ comme cela a été fait dans notre
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première approche. C’est maintenant Ω qui est contraint, car ce sont les com-
posants primitifs qui servent de base à la sémantique opérationnelle de notre
calcul. Informellement, nous imposons deux types de restrictions sur Ω : (i)
cette fonction ne doit pas permettre qu’un paramètre non-valide d’un compo-
sant primitif p puisse être accepté par le type de p ; et (ii) cette fonction doit
prendre en compte les différents résultats qu’un composant p peut envoyer à la
suite d’une réception de paramètres valides J . Formellement, Ω est tel que :

1. Pour tout composant primitif p, tout motif J tel que dc(J) ⊂ Inc(p)
et tout type de processus F , ∀γ.S1 → S2 tel que le jugement de type
p | J : F est valide, il existe J ′ tel que match(p, J | J ′).

2. De plus, il existe un type de processus S′1 → S′2 tel que S′1 ⊂ S1 et
p | γ(p, J | J ′) : F ′ est valide.

Finalement, nous demandons aussi que Ω(p) soit valide pour tout composant
primitif p.

Le typage des messages et messages annotés. Les règles de typage pour
ces éléments sont présentées Figure 3.26. Les jugements de typage pour les
messages sont de la forme v : E où E est le type de v. Nous n’avons en effet pas
besoin d’environnement de typage pour typer nos messages, ni même d’ailleurs
les messages routés ni les processus, car notre langage ne comporte pas de lieur
de variables, tel que l’abstraction du λ-calcul ou la réception de message des
calculs de processus classiques. Les messages sont typés sans difficulté avec les
deux règles (T :Constante) et (T :Message). Le typage des messages annotés
est un peu plus subtil, et nécessite des jugements de la forme R ` M : T où
T est le type de M et R l’ensemble des noms de routage ne pouvant apparaitre
dans T . Typiquement, R permet de s’assurer qu’un nom de routage n’apparait
qu’une seule fois dans les branches de l’arbre T (et donc dans les annotations
de routage correspondantes). Le typage des messages annotés vδ se fait par
induction sur la taille de l’annotation δ. Lorsqu’elle est vide, nous appliquons
la règle (T :Vide) qui crée une feuille à partir du type du message v et d’une
variable de flux quelconque dont la kind de substitution est F : cette feuille ne
peut pas être dupliquée. Maintenant, si l’annotation comporte des informations
de routage telles que ↑ r ou ↓ r, nous devons étendre cette première feuille en
un arbre de routage plus complexe, afin de prendre en compte ces informations
dans notre type. Cela est fait avec les règles (T :Droit) et (T :Gauche)
qui rajoute une nouvelle racine r à l’arbre précédemment construit, tout en
s’assurant (en manipulant l’ensembleR) que r n’a pas déjà été utilisé. De fait, ces
trois dernières règles forment le point négatif principal de nos types routés : elles
ne sont pas dirigées par la syntaxe (la règle (T :Vide) introduit arbitrairement
une variable de flux, alors que les règles (T :Droit) et (T :Gauche) créent
à partir de rien tout un sous-arbre de routage). Ainsi, un message unique doit
être typé par un type routé arbitrairement gros simulant l’existence de nombreux
messages ayant des annotations différentes.
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T :Constante
c : Ψ(c)

T :Message
∀1 ≤ i ≤ n, vi : Ei ∀1 ≤ i 6= j ≤ n, ai 6= aj

{a1 = v1; . . . ; an = vn} : {a1 : Pre(E1); . . . ; an : Pre(En); Abs}
T :Vide

M : E R ⊂ R′ kind(ξR
′
) = F

R `M∅ : ξR
′
[E]

T :Droit
R∪ {r} `Mδ : T R∪ {r} ` Tk

R `M↑r;δ : r(T, Tk)

T :Gauche
R∪ {r} `Mδ : T R∪ {r} ` Tk

R `M↓r;δ : r(Tk, T )

Figure 3.26 – Les règles de typage pour les messages et messages routés

Le typage des processus. Les règles de typage pour nos composants et
processus sont présentées Figure 3.27. Nous avons choisi, en formant ces règles,
de suivre une approche différente de ce qui se fait généralement pour le typage
des calculs distribués : nous adoptons ici un typage compositionnel où le type
assigné à un processus ne dépend pas du contexte dans lequel celui-ci s’exécute.
Par exemple, dans notre première approche, les types que nous assignons aux
processus étaient globaux, et le même type était donné à chaque sous-partie d’un
programme complexe. Ici, le type de chaque partie lui est propre, ce qui permet
d’avoir un typage assez précis où les types donnent une bonne approximation
de la sémantique des programmes. Par conséquent, nos jugements de typage
pour les processus sont de la forme D : F afin de signaler que F n’est pas un
paramètre du typage, mais bien un résultat. De fait, la majorité de nos règles de
typage sont assez classiques : le typage des composants primitifs est similaire à
celui des constantes, nous avons une règle d’instanciation permettant d’ôter un
lieur d’un schéma de type, une règle de substitution appliquant une substitution
à un type de processus, une règle de subsomption permettant d’inclure le sous-
typage à notre système ainsi qu’une règle de généralisation rajoutant un lieur
à un schéma de type. Cette dernière règle n’est pas essentielle, car comme nous
l’avons déjà présenté, notre calcul ne comporte par de construction telle que le
let de ML. Nous l’avons toutefois intégrée pour faciliter la manipulation des
noms de variables lors du typage des composants, et éviter une capture de nom
non voulue. Les trois dernières règles sont toutefois propres à notre système
de type. (T :Parallèle) présente comment la composition parallèle est typée,
et comporte trois contraintes sur les deux processus en parallèle. La première
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T :Primitif
p : Ω(p)

T :Inst
D : ∀α.F
D : F

T :Subst
D : F

D : σ(F )

T :Sub
D : F F ≤ F ′

D : F ′

T :Gen
D : F

D : ∀α.F

T :Parallèle
D : S1 → S2 D′ : S′1 → S′2

S2 - S
′
1 S′2 - S1 dc(S1) ∩ dc(S′1) = ∅
D | D′ : (S1 ∪ S′1)→ (S2 ∪ S′2)

T :Canal
∅ `M : T

e〈M〉 : ∅ → e : (T )

T :Bôıte
D : S1 → S2

c[I /O][D] : (S1 ∩ I)→ (S2 ∩O)

Figure 3.27 – Les règles de typage des processus

contrainte S2 - S′1 impose que tous les messages envoyés par D′ sur des canaux
entrants de D sont des entrées valides pour D. La seconde contrainte est la
réciproque : les messages envoyés par D sur les canaux entrant de D′ doivent
être des paramètres valides pour D′. Finalement la dernière contrainte s’assure
que le processus resultant de la composition parallèle n’a qu’un seul composant
écoutant sur chaque canal entrant : son type est donc valide 10. Afin de pouvoir
typer les envois de messages par des types de processus et ainsi avoir un typage
uniforme, nous utilisons la règle (T :Canal) qui identifie (pour les types) ces
processus à des composants sans entrée et envoyant le message sur la bonne
sortie. Finalement, la règle (T :Bôıte) type les composants, et prend en compte
l’isolation en limitant le type affiché par le composant à ses canaux d’entrée et
de sortie.

3.2.4 Exemples et discussion

Le système de type que nous venons de définir est novateur sur beaucoup de
point. Nous avons en effet les types routés qui forment une nouvelle catégorie de
type axée sur la prise en compte du routage ; notre système de type est compo-
sitionnel, ce qui est assez rare dans les calculs de processus ; et ce dernier prend
finalement en compte l’isolation impliquée par la structure des composants de
notre calcul. Nous présentons ici une série d’exemples illustrant et discutant ces

10. Une autre possibilité pour s’assurer que le type donné à une composition parallèle
D1 | D2 est bien valide serait simplement d’imposer que tout les canaux d’entré partagés par
D1 et D2 portent le même type.Nous n’avons pas opté pour cette solution ici car son intérêt
nous paraissait limité : elle demande en effet plus de constructions purement techniques sans
apporter quoique ce soit à la motivation de notre travail, le routage
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différentes caractéristiques, afin de bien comprendre comment elles s’intègrent
dans notre système de type. Notons que dans tous nos exemples, les variables de
types élémentaires et de types rangés seront, sauf mention explicite du contraire,
supposées locales : kind(η) = kind(ρ) = L. Il en est de même pour les variables
de flux que nous supposerons par défaut duplicables : kind(ξ) = D.

Les composants primitifs. Notre premier exemple, décrit Figure 3.28, in-
troduit les types des composants primitifs de base, comme le routeur, le multi-
plexeur ou les composants manipulant les messages. Il est intéressant de com-

Un composant p Le types Ω(p)

GenStr ∅ → s : ({Str : Pre(string); Abs})

AcsTTL ∀ξ, η.e : (ξ[{TTL : Pre(η); ρ}])→ s : (ξ[η])

AddTTL ∀ξ, ξ′, η, ρ.e1 : (ξ[{TTL : Abs; ρ}]) ∪ e2 : (ξ′[η])
→ s : (ξ[{TTL : Pre(η); ρ}]) avec kind(η) = G

RmTTL ∀ξ, η, ρ.e : (ξ[{TTL : Pre(η); ρ}])
→ s : (ξ[{TTL : Abs; ρ}])

R
r

∀ξ1, ξ2, η1, η2.e : (r(ξ1[η1], ξ2[η2]))
→ s1 : (ξ1[η1]) ∪ s2 : (ξ2[η2])

M
r

∀ξ1, ξ2, η1, η2.e1 : (ξ1[η1]) ∪ e2 : (ξ2[η2])
→ s : (r(ξ1[η1], ξ2[η2]))

Figure 3.28 – Exemples de types pour composants primitifs

parer ces types à ceux que nous avons donnés aux composants primitifs (Figure
2.24) de notre première version, et de voir quelles sont leurs similitudes. Tout
d’abord, nous pouvons voir que pour les composants manipulant la structure
des messages (sauf pour le composant Add(TTL)[e1e2 / s] car il n’a pas la même
sémantique que celui de notre première version), la modification permettant de
passer de notre première version des types vers celle de notre approche actuelle
suit toujours le même motif :
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1. Séparation entre la partie paramètre et la partie résultat du type

2. Encapsulation des types de message par une variable de flux afin de
prendre en compte nos annotations de routage

3. Liage des variables libres du type résultant

Considérons par exemple le composant Acs(TTL)[e / s] : la séparation entre ses
paramètres et ses résultats donne le terme e : ({TTL : Pre(η); ρ})→ s : (η) ; l’en-
capsulation donne le type e : (ξ[{TTL : Pre(η); ρ}])→ s : (ξ[η]) ; et finalement,
lier les variables libres de ce type donne le type que nous avons assigné à ce
composant. De fait, ce motif s’applique très bien à la plupart des types des com-
posants qui ne sont pas dédiés au routage. Une petite difficulté survient toutefois
pour les composants mixant dans un même résultat des données venant de plu-
sieurs sources, comme ce qui est fait par le composant D , Add(TTL)[e1e2 / s].
Dans ce cas, il faut bien contrôler la kind de substitution des variables : la va-
riable η dans le type de D est globale. Concernant les routeurs et multiplexeurs,
leurs types sont incomparables avec ceux de notre approche précédente. En ef-
fet, ces composants utilisent maintenant les annotations de routage pour guider
les messages au travers des assemblages. Informellement, les types que nous
donnons au multiplexeur et au routeur nommés r suivent le schéma donné Fi-
gure 3.29. Le multiplexeur possède deux entrées, e1 et e2 typées par deux types

deux types routés

multiplexeur
GGGGGGGGGGGGGGGGGBFGGGGGGGGGGGGGGGGG

routeur

r

adjonction d’une racine

Figure 3.29 – L’effet des opérations de routage sur les types routés

routés, correspondant à deux ensembles de messages. Ces deux ensembles étant
inconnus, leurs types sont symbolisés dans notre figure par deux triangles et
dans notre syntaxe par des termes de la forme ξ[η] (notons toutefois que ces
messages ne peuvent être annotés par r, et ainsi, notre type interdit par la
règle des kinds que leur type comporte un noeud r). Finalement le multiplexeur
annote les messages reçus sur e1 par ↓ r, plaçant le premier type routé comme
sous-arbre gauche d’une racine r, alors que les messages reçus sur e2 sont annotés
par ↑ r, plaçant le second type routé à droite de cette racine. Le type résultat
de ce composant est donc r(ξ1[η1], ξ2[η2]), ce qui correspond sans faille à sa
sémantique opérationnelle. Le routeur ayant une sémantique duale, l’opération
qu’il effectue sur les types est elle-même opposée, ce qui correspond au type
que nous lui avons assigné. Finalement, nous pouvons remarquer que, contrai-
rement aux types de notre première approche, ceux que nous donnons à nos
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composants ici sont principaux. Cette propriété est due en grande partie au
fait que nous avons un typage compositionnel et que nous n’autorisons qu’une
seule déclaration de canal dans la partie paramètre : nous n’avons donc pas
besoin d’une notion de type minimal pour limiter un type à la sémantique d’un
composant en particulier.

Le sous-typage. Notre exemple suivant illustre l’utilisation du sous-typage
dans la définition du type d’un assemblage. Pour ce faire, nous supposons donnés
un ensemble de constructeurs de type (Object, Integer, String, etc) et une re-
lation de sous-typage, les deux similaires à ce que l’on peut trouver dans une
distribution classique de Java ; de plus, nous considérons que nous avons à dis-
position un certain nombre de composants primitifs copiant certaines fonctions
de base de Java : (i) Integer génère des objets du type Integer sur son interface
de sortie ; (ii) getClass retourne en sortie la classe de l’objet reçu en paramètre ;
etc. Notre exemple, décrit Figure 3.30, consiste en une simple châıne de com-
posants, créant à son origine des objets de type Integer et affichant en sortie
le nom de la classe de ces objets. Cet assemblage (que nous notons D) corres-

Integer GetClass GetName toString

Figure 3.30

pond à un appel de procédure totalement valide en Java, mais nécessite, pour
être typable dans ce langage, l’utilisation du sous-typage impliqué par l’héritage
des classes. La problématique est similaire dans notre exemple : le composant
GetClass prend en paramètre n’importe quelle valeur Java (typé par Object),
et nous lui envoyons un entier Java (typé par Integer) ; le composant toString
prend lui aussi en paramètre une valeur Java quelconque, et nous lui envoyons
une châıne de caractères (typée par String). Comme notre approche actuelle
prend en compte le sous-typage, cet assemblage est typable comme le montre
la dérivation de type J Figure 3.31. Dans ce type, le canal c1 (resp. c2, c3) cor-
respond au canal de communication entre les composants integer et GetClass
(resp. GetClass et GetName, GetName et toString). Nous pouvons remarquer
que ce type consiste en une simple juxtaposition des comportements de chaque
composant de l’assemblage : dans la partie paramètre, c1 : (ξ[Object]) spécifie
que le composant GetClass attend n’importe quel objet Java en entrée, alors
que dans la partie résultat, c1 : (ξ[Integer]) montre que le composant Integer
lui envoie des entiers. Ainsi, le sous-typage est utilisé dans ce type pour valider le
fait qu’un entier est un paramètre valide d’un composant demandant des simples
objets Java. De fait, nous pouvons aussi donner un typage moins précis à cet
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J1 ,

Integer : ∀ξ.∅ → c1 : (ξ[Integer])

Integer : ∅ → c1 : (ξ[Integer])
······

GetClass : ∀ξ.c1 : (ξ[Object])→ c2 : (ξ[Class])

GetClass : c1 : (ξ[Object])→ c2 : (ξ[Class])

Integer | GetClass :
c1 : (ξ[Object])→ c1 : (ξ[Integer]) ∪ c2 : (ξ[Class])

J2 ,

GetName : ∀ξ.c2 : (ξ[Class])→ c3 : (ξ[String])

GetName : c2 : (ξ[Class])→ c3 : (ξ[String])
······

toString : ∀ξ.c3 : (ξ[Object])→ ∅
toString : c3 : (ξ[Object])→ ∅

GetName | toString :
c2 : (ξ[Class]) ∪ c3 : (ξ[Object])→ c3 : (ξ[String])

J ,
J1 J2

D :

(
c1 : (ξ[Object]) ∪ c2 : (ξ[Class]) ∪ c3 : (ξ[Object])
→ c1 : (ξ[Integer]) ∪ c2 : (ξ[Class]) ∪ c3 : (ξ[String])

)

Figure 3.31

assemblage comme le montre la dérivation J Figure 3.32. Ici, le sous-typage est
utilisé au travers de la règle de subsomption qui unifie les types des paramètres
avec ceux des sorties. Le type est alors moins précis que le premier que nous
avons donné, car il est impossible d’en déduire que le composant Integer génère
des entiers : nous savons simplement qu’il génère des valeurs Java. Finalement,
afin de simplifier la correspondance entre nos assemblages et nos types, nous
adoptons dans la suite une charte graphique pour nos types, similaire à celle
que nous avons utilisée dans notre première approche. La Figure 3.33 donne à
notre exemple le type F1 : chaque canal porte deux annotations de types, cor-
respondant au type de sa partie paramètre ainsi que celui de sa partie résultat.
Notons que le canal c2 (entre le composant GetClass et GetName) échappe à
la règle, car sa partie paramètre a le même type que sa partie résultat : dans ce
cas, nous donnons seulement une annotation pour le canal.
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J1 ,

Integer : ∀ξ.∅ → c1 : (ξ[Integer])

Integer : ∅ → c1 : (ξ[Integer])

Integer : ∅ → c1 : (ξ[Object])
······

GetClass : ∀ξ.c1 : (ξ[Object])→ c2 : (ξ[Class])

GetClass : c1 : (ξ[Object])→ c2 : (ξ[Class])

Integer | GetClass :
c1 : (ξ[Object])→ c1 : (ξ[Object]) ∪ c2 : (ξ[Class])

J2 ,

GetName : ∀ξ.c2 : (ξ[Class])→ c3 : (ξ[String])

GetName : c2 : (ξ[Class])→ c3 : (ξ[String])

GetName : c2 : (ξ[Class])→ c3 : (ξ[Object])
······

toString : ∀ξ.c3 : (ξ[Object])→ ∅
toString : c3 : (ξ[Object])→ ∅

GetName | toString :
c2 : (ξ[Class]) ∪ c3 : (ξ[Object])→ c3 : (ξ[Object])

J ,
J1 J2

D :

(
c1 : (ξ[Object]) ∪ c2 : (ξ[Class]) ∪ c3 : (ξ[Object])
→ c1 : (ξ[Object]) ∪ c2 : (ξ[Class]) ∪ c3 : (ξ[Object])

)

Figure 3.32

Integer GetClass GetName toString

ξ[Integer] ξ[Object]

ξ[Class]

ξ[String] ξ[Object]

Figure 3.33
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Les châınes de composants. Notre troisième exemple illustre simplement
comment nous typons le routage et le multiplexage dans cette nouvelle approche.
La Figure 3.34 décrit un assemblage classique où deux composants envoient des
données différentes, qui sont placées sur un même canal central pour être en-
suite départagées et traitées par des composants adaptés. Nous pouvons voir
dans cette figure que contrairement à notre approche précédente, les canaux
n’ont bien qu’un seul type, le routage étant pris en compte par le type routé
r(ξ[String], ξ′[Integer]) : le canal central étant utilisé par des châınes de ca-
ractères annotées par ↑r et des entiers annotés par ↓r. Une propriété intéressante

String

M R
Handler1

Integer Handler2

r r

ξ′[Integer]

ξ[String]

ξ′[Integer]

ξ[String]

r(ξ[String], ξ′[Integer])

Figure 3.34

de notre système de type est que l’on peut combiner du sous-typage à la Java
et notre méthode de routage, comme cela est illustré Figure 3.35. Cet exemple
reprend notre châıne de composants (Figure 3.30) en y intégrant une procédure
de multiplexage afin de pouvoir traiter à la fois des entiers et des châınes de ca-
ractères. De plus, cet assemblage est assez caractéristique d’un parallèle que l’on
peut faire entre le typage à la Java (ou ML, c’est à dire un langage séquentiel
classique) et notre approche : ce processus correspond en effet à deux créations
de valeurs Java (un entier et une châıne de caractères) sur lesquelles est ap-
pliquée une série de méthodes Java, comme cela est fait dans le programme
suivant :

(new Integer(1)).getClass().getName().toString();

(new String()).getClass().getName().toString();

Au niveau du typage, Java fait donc deux dérivations de types, une pour chaque
expression, permettant d’utiliser la règle de subsomption deux fois (entre Integer
et Object, et entre String et Object). Dans notre cas, nous n’avons qu’une seule
châıne de composants (c’est à dire une seule expression), mais les annotations
de routage ont un effet similaire à l’existence de deux expressions : elles per-
mettent de créer un type routé à deux branches subissant, par congruence sur
la structure du type, deux applications différentes de la règle de subsombtion
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String

M
Integer

r

ξ′[Integer]

ξ[String]

r(ξ[String], ξ′[Integer])

GetClass GetName toString

r(ξ[Object], ξ′[Object])

r(ξ[Class], ξ′[Class])

r(ξ[String], ξ′[String])

r(ξ[Object], ξ′[Object])

Figure 3.35

(lors de la validation du type de l’assemblage). Ainsi, les annotations de rou-
tage permettent de simuler dans notre calcul l’existence de plusieurs expressions
dans un langage classique comme Java. Cette remarque est aussi valide avec le
polymorphisme : les annotations de routage ont un effet similaire à l’utilisation
de plusieurs instances d’une même fonction, permettant d’instancier plusieurs
fois son type.

Portes et isolation. Notre quatrième exemple montre l’action qu’a un com-
posant composite sur le type d’un assemblage. Notre assemblage Figure 3.36
consiste en une simple châıne de composants manipulant les messages structurés
que nous lui donnons en paramètre. Comme nous l’avons vu jusqu’à présent, le
type d’une telle châıne peut être assez conséquent et notre typage des compo-
sants composites permet de le simplifier : le type global est basé sur le type de
la châıne, auquel nous avons retiré toutes les informations strictement internes
au composant composite, c’est à dire concernant les canaux qui ne font pas par-
tie des portes entrantes ou sortantes de l’assemblage. En conséquence, le type
de notre exemple est extrêmement simple et stipule juste que les messages en
paramètres ne peuvent pas comporter de champs IP et TTL, et que l’assemblage
retourne en résultat les messages reçus sans modification.

Les boucles. Nos trois figures suivantes présentent les types de boucles que
nous pouvons typer avec notre approche. Contrairement à notre première ap-
proche, le système de type actuel est assez restrictif sur l’utilisation des anno-
tations de routage : un nom de routage ne peut apparâıtre au plus qu’une seule
fois dans une annotation. C’est pourquoi la plupart des assemblages formant
des boucles que nous avons étudiés dans la partie sur le calcul étaient erronés.
Nous présentons Figure 3.37 le seul composant de notre comparatif précédent
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AddIP

AddTTL

Send

Receive

rmIP

rmTTL

ξ[{IP : Abs; TTL : Abs; ρ}]

ξ[{IP : Abs; TTL : Abs; ρ}]

Figure 3.36

qui est typable. Ce composant possède une structure de boucle (sur le compo-
sant AcsSub) qui, en réalité, ne s’exécute qu’une seule fois. Ainsi le type de cet
assemblage est similaire au type du composant AcsSub : notons toutefois que,
contrairement au type de AcsSub, la variable ξ est annotée par l’ensemble {r},
signalant l’utilisation du nom de routage r dans notre assemblage. Les autres

AcsSub

M
r

R
r

ξ{r}[{Sub : Pre(η); ρ}]

ξ{r}[η]

Figure 3.37

composants de notre comparatif précédent ne sont pas typables, généralement
parce que leurs boucles tentent d’annoter plusieurs fois les messages par ↑ r
ou ↓ r, ce qui n’est pas autorisé dans le calcul. Le seul assemblage ayant une
structure de boucle correcte pour le routage n’est en fait pas typable car il ap-
plique une infinité de fois le composant AcsSub sur les messages présents sur
sa boucle. Néanmoins, en changeant ce composant par un autre ne modifiant
pas la structure des messages manipulés, comme le composant +1 qui rajoute
1 aux entiers reçus, l’assemblage devient typable comme cela est montré Figure
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3.38a. En fait, dans cet assemblage, ni le multiplexeur ni le routeur n’ont une
part active dans la boucle, et l’assemblage a un comportement très similaire
au composant proposé Figure 3.38b (seules l’utilisation du nom de routage r et
par conséquent la restriction sur les variables de flux ne sont pas présentes dans
le second composant). Nous pouvons donc remarquer que les routeurs et multi-

+1

R
r

M
r

ξ{r}[η] ξ{r}[η]

ξ{r}′[int]

(a)

+1

ξ[η] ξ[η]

ξ′[int]

(b)

Figure 3.38

plexeurs ne sont pas bien acceptés au sein des boucles : soit elles sont construites
de façon à produire une annotation de routage erronée, soit ni le routage ni le
multiplexage ne prennent part à la boucle.

Les limitations de notre système de type

Le typage des annotations. Notre sixième exemple concerne le typage
des messages annotés. En effet, nous avons vu dans les règles de typage que
cette opération pouvait être assez pénible. Considérons par exemple le message
M , 1↑r;↓r

′
. Typer ce message consiste à construire un arbre de routage simi-

laire à celui présenté Figure 3.39 où tous les points d’interrogation doivent être
remplacés par un terme ne dépendant pas du message. Ces inconnues artifi-
cielles (car simplement causées par la structure d’arbre binaire de nos types)
peuvent être remplacées dans notre type par une variable de flux frâıche (et non
duplicable) et des types routés génériques de la forme ξ[η]. Un autre défaut de
notre structure d’arbre binaire est que l’ordre à l’intérieur des annotations de
routage est essentiel lors du typage du message. En effet, parce que ↑r précède
↓ r′ dans l’annotation de M , tous les messages transitant sur le même canal
devront, pour que l’assemblage soit typable, être annotés soit par ↑r soit par ↓r
sans qu’il n’y ait aucune contrainte concerant le nom de routage r′. Par contre,
les messages transitant sur le même canal que M ′ , 1↓r

′;↑r devront, eux, être
annotés soit par ↑ r′ soit par ↓ r′. C’est seulement par ce que notre système de
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r(?, r′(?[int], ?)) ,

r

r′

?

int

?

?

Figure 3.39 – Un type routé

type distingue M de M ′ que les déclarations à l’intérieur de nos annotations de
routage ne sont pas permutables. La sémantique des routeurs et multiplexeurs
tirerait bien partie d’une telle flexibilité, mais la structure d’arbre binaire de
nos types routés nous en empêche. Néanmoins, les assemblages classiques ne
comportent que peu de messages avant leur exécution, et aucun généralement
ne comporte d’annotation de routage : ce défaut de notre système de type ne se
remarque généralement pas en pratique.

La manipulation des annotations. Finalement, nous avons terminé notre
partie concernant le calcul par un assemblage consistant en une boucle per-
mettant d’appliquer trois fois le programme D aux messages entrants, non pas
en utilisant les routeurs et multiplexeurs, mais d’autres composants manipu-
lant plus finement les annotations des messages. Parmi ces composants, nous
avons (i) le filtre qui agit comme du filtrage de motif en envoyant sur des sor-
ties spécifiques des messages portant des annotations validant un certain motif ;
(ii) l’ajout d’un nouvel élément dans une annotation ; et (iii) le retrait d’un
élément ↑ r ou ↓ r de l’annotation des messages donnés en paramètre. Nous
rappelons l’assemblage Figure 3.40. De fait, cet assemblage n’est, lui non plus,
pas typable, car la structure en arbre binaire de nos types routés n’est pas
suffisamment flexible pour typer les manipulations fines opérées sur les annota-
tions. La première difficulté vient des composants de la forme Sub(↑ r) ôtant
des annotations l’élément ↑ r et qui ne sont pas typables dans notre système.
Ce composant n’accepte en effet en entrée que des messages dont l’annotation
contient cet élément : s’il était typable, son type paramètre aurait donc la forme
r(T1, T2), ce qui impliquerait que le composant devrait aussi pouvoir prendre
en compte les messages annotés par ↓ r. Nous pouvons toutefois remplacer ce
composant par Sub(r) qui prend en paramètre n’importe quel message annoté
par ↑r ou ↓r et qui ôte cet élément de l’annotation. Nous pouvons en effet typer
ce composant par e : (r(ξ[η], ξ[η]))→ s : (ξ[η]). Le second problème est alors le
typage du canal central de la boucle où tout les composants de la forme Add(↑r)
envoient leurs messages. Ce canal transporte des messages annotés aussi bien
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D

Add(↑r) Add(↑r1)

Sub(↑r1) Add(↑r2)

Sub(↑r2) Add(↑r3)

Sub(↑r3) Sub(↑r)

Add(↓r)

↑r1

↑r2

↑r3
↑r

↓r Sub(↓r)

Figure 3.40

par ↑r; ↑r1 que par ↑r; ↑r2 : il n’est donc pas typable, car la structure d’arbre
de nos types routés impose que si un message est annoté par l’élément ↑ r1,
alors tous les autres messages passant par le même canal doivent avoir une an-
notation comportant le nom r1. En adaptant la manipulation des filtres et des
manipulations faites sur les annotations, nous pouvons remédier au problème,
et obtenir un assemblage typable. Néanmoins, l’assemblage résultant n’offre au-
cun avantage par rapport aux boucles classiques des langages séquentiels, car,
toujours à cause de la structure d’arbre de nos types, il est impossible que le
message traité puisse prendre un type différent à chaque itération de la boucle.

3.3 Discussion

Comme pour la plupart des systèmes de type, notre système définit une
notion d’erreur, et permet de s’assurer qu’un programme typé ne comportera
jamais au cours de son exécution une telle erreur. Pour les langages fonctionnels
classiques [47] (ainsi que pour notre première approche), la notion d’erreur est
construite par rapport à l’application entre une fonction et un mauvais argu-
ment. Pour les langages distribués [36, 41, 118], qui ne possèdent généralement
pas de notion de fonction et de paramètre erroné, les erreurs sont définies par
rapport à des spécifications annexes définissant le type de certains canaux de
communication, ou leurs arités dans le cas où ils peuvent transporter plusieurs
messages à la fois. Notre cas est assez unique, car bien que nous sommes dans un
cadre distribué sans aucune application entre une fonction et un paramètre, nous
avons une notion de paramètre valide pour nos composants primitifs, définie par
la relation match. Cette relation donne pour chaque composant primitif p l’en-
semble des motifs (un motif étant un ensemble de messages) que p accepte en
entrée : tout message non présent dans ces motifs est donc un paramètre erroné
pour le composant. Formellement, nous définissons notre notion d’erreur comme
il suit :

Définition 8. La capacité entrante d’un processus D, noté InM(D) est l’en-
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semble des envois de messages défini comme suit :

InM(p) , {e〈M〉 | ∃J, match(p, e〈M〉 | J)}
InM(c[I /O][D]) ,

⋃
e∈I

{e〈M〉 | For any M} InM(D1 | D2) , Inc(D1)∪Inc(D2)

Un processus D a une erreur si et seulement si il existe un envoi de message
e〈M〉, un processus D′ et un contexte d’évaluation E tel que D = E[e〈M〉 | D′]
et e〈M〉 n’est pas un argument valide de D′, i.e. e〈M〉 6∈ InM(D′).

Nous pouvons remarquer que cette définition permet au composant com-
posite d’accepter n’importe quel message envoyé sur une de ses portes en-
trantes : seuls les composants primitifs spécifient explicitement quels sont leurs
paramètres valides. Enfin, avec cette définition, nous pouvons donner les pro-
priétés élémentaires de notre système de type :

Théorème 3 (Correction). Supposons donnés un assemblage D et un type de
processus F tel que le jugement de type D : F est valide. Alors D ne contient
aucune erreur.

Théorème 4 (Stabilité). Supposons donnés un jugement de type valide D :
∀α.S1 → S2. Alors, pour tout assemblage D′ tel que D B D′, il existe S′2 avec
S′2 ⊂ S2 tel que le jugement de typage D′ : ∀α.S1 → S′2 est valide.

Les preuves de ces deux théorèmes sont données dans l’annexe B.
Comparativement à nos premiers travaux, et même à beaucoup de calculs

de processus existants, cette approche est assez innovante, aussi bien dans son
calcul que dans son système de type. Au niveau syntaxique, nous avons un calcul
extrêmement simple à base de composants primitifs et de messages s’abstrayant
de toutes les opérations concernant la réception, l’envoi et la manipulation des
messages. L’avantage principal de cette syntaxe, en plus de sa simplicité, est
qu’elle est très proche de beaucoup d’ADL (Architecture Description Language)
[17, 42, 80, 6, etc] qui omettent de décrire le comportement interne des com-
posants 11. Il est donc assez facile d’adapter notre calcul à ces langages afin
d’y inclure sans beaucoup d’effort notre système de type. Par contre, il n’est
pas toujours pratique de définir des exemples avec notre syntaxe, car dès que
nous voulons avoir un comportement nouveau, nous devons étendre les rela-
tions match et eval au lieu de spécifier clairement ce comportement à l’aide
d’un processus. Toutefois, dans le cadre de l’application de notre système à des
assemblages réels définis par des ADLs, notre calcul est bien plus adapté que

11. Celui-ci est en effet spécifié soit dans des fichiers sources, Java ou C++, soit par une
description formelle en vue de vérifier la validité de l’assemblage
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notre première approche où le comportement des composants, défini dans un
langage particulier, devait être traduit dans notre syntaxe.

Le routage

Dans le calcul. Notre routage sémantique à base d’annotation sur les mes-
sages est lui aussi une innovation majeure de notre approche. En effet, les seuls
travaux existants s’apparentant à cette construction sont les variants de ML
[92] : nous pouvons en effet considérer les étiquettes des variants comme des
annotations sur des valeurs, et le filtrage de motifs comme une procédure de
routage. Néanmoins, ces variants sont limités par rapport à nos annotations,
car ils sont contraints à ne porter au plus qu’une seule annotation 12 et un fil-
trage de motif n’est valide que si chacune de ses branches a le même type. De
fait, la motivation originale de la création de ces annotations était d’avoir un
routage et un multiplexage dual. C’est cette recherche qui a introduit les noms
identifiant les paires de routeur/multiplexeur, et donc les annotations de rou-
tage et a créé en conséquence ce que nous appelons le routage sémantique. Il est
apparu dans notre étude sur le calcul que cette méthode était généralement plus
adaptée que le routage structurel de notre première version, en partie car il est
plus pratique à utiliser 13. En effet, il suffit d’annoter deux messages de façons
différentes pour qu’il puissent être distinguables, alors que pour avoir le même
résultat dans notre première approche, il fallait que ces messages aient une struc-
ture différente. Il est des cas où le routage structurel est néanmoins intéressant,
par exemple lorsqu’un composant ne prend en paramètre que des messages ayant
un champ particulier et qu’il faille donc distinguer les messages que l’on peut en-
voyer à ce composant de ceux qui doivent être traités différemment. Nous avons
vu qu’on pouvait décrire cette procédure dans notre calcul, mais le passage aux
types est assez difficile. Ici, nos types encodent la structure des messages, et
donc des messages de structures différentes doivent, pour être placés sur un
même canal, porter des annotations différentes : le routage structurel est inclus
dans le routage sémantique. Dans le cas où la structure des messages n’est pas
décrite dans les types, alors les opérations spécifiques à chaque structure doivent
être intégrées dans le routeur, qui ne peut avoir des types résultats de struc-
tures différentes. Nous avons finalement un cas intermédiaire, où la structure
des messages est décrite dans les types, mais soumise à du sous-typage comme
dans [19]. Dans ce cas, il n’est pas possible de typer la concaténation de mes-
sages [112, 91], mais il devient possible de placer deux messages différents sur
un même canal avec une même annotation et de spécifier en sortie du routeur
deux types résultats différents. Néanmoins, cette utilisation du sous-typage a le
désavantage de perdre toutes les informations concernant la structure des mes-

12. Dans certaines extensions [89], il est possible d’avoir des étiquettes sous la forme d’en-
semble de noms – que l’on pourrait considérer comme un ensemble d’annotations – mais il reste
impossible de typer les fonctions de rajout ou de délétion de noms telles que nos composants
Add et Sub

13. Il n’est toutefois pas plus expressif car, comme nous l’avons vu dans nos exemples, la
plupart des boucles construites avec notre première approche ne sont pas exprimables avec
notre routage sémantique
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sages, et c’est pourquoi elle n’est généralement pas employée. Ainsi, il apparâıt
que ces deux formes de routage ont du mal à cohabiter.

Dans le système de type. La prise en compte du routage dans notre système
de type est, de manière globale, assez positive. Le typage des châınes de compo-
sants (sans boucle) est assez intuitive, et la manipulation des multiplexeurs et
routeurs y est assez naturelle. La seule contrainte importante que notre routage
sémantique apporte par rapport à notre première approche concerne le typage
des boucles. En effet, nous avons vu dans nos exemples qu’il était impossible de
définir des boucles construites sur une procédure de routage. Une des raisons de
cette contrainte, mais pas la principale, réside dans la forme de nos types routés :
leurs structures en arbre binaire restreint grandement leur capacité d’expression.
La raison principale vient du fait que nos types associent à une annotation un
type de message unique. Cette limitation n’est pas présente dans notre première
approche, où n’importe quel message peut être sur n’importe quel canal, tant
que cela ne cause pas d’erreur d’exécution. Néanmoins, notre limitation a une
contrepartie : notre système de type possède un algorithme d’inférence (voir
Chapitre 4). La contrainte que l’on impose sur les boucles du calcul est alors
assez similaire à la contrainte sur les définitions récursives de ML : la récursion
polymorphe n’est pas autorisée.

L’isolation

Dans le calcul. Notre calcul est aussi un outil d’étude pour la communi-
cation distante, et en particulier, sur les portes comme moyen pour accéder
à ce genre de communication. À notre connaissance, peu de travaux se sont
intéressés à cette problématique. La plupart des calculs [23, 98, 26] encodent la
communication entre des parties éloignées d’un même programme en utilisant
des programmes qui transmettent les messages de composants en composants
jusqu’à leurs destinations finales. Les quelques exceptions [52, 39] soit (i) uti-
lisent des références sur des composants distants afin de simuler leur présence
localement ; ou (ii) mettent à plat la hiérarchie de composants afin que les com-
munications distantes correspondent à des communications locales. Le système
de porte, aussi utilisé dans [67] qui sera décrit dans le Chapitre 5, est donc le
seul moyen à notre connaissance pour avoir une communication distante sans
avoir à modifier la structuration en arbre des programmes à base de composants.
Néanmoins, bien que ce système de porte soit relativement simple et élégant, il
comporte quelques défauts importants. Tout d’abord, notre approche consiste
en une communication asynchrone, ce qui simplifie les règles de communica-
tion : dans un cadre synchrone (voir le Chapitre 5) il n’est pas possible de faire
avancer un message pas à pas vers sa destination, et les règles de réduction sont
donc beaucoup plus complexes. L’autre défaut principal du système de porte
est qu’il est impossible de spécifier précisément la destination d’un message :
on peut seulement spécifier sur quel canal il transite. C’est ensuite au fur et
à mesure de son cheminement dans l’assemblage qu’il pourra être consommé
par un composant écoutant sur ce canal, si un tel composant se trouve sur son
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chemin. Comme il peut y avoir plusieurs chemins pour un même canal, il peut y
avoir plusieurs composants pouvant prendre ce message en argument : il n’existe
aucun moyen pour le composant émetteur de spécifier vers quelle possible des-
tination le message doit se diriger.

Dans le système de type. Néanmoins, ce genre de considérations, même
si intéressantes et importantes dans le cadre de la définition d’un langage dis-
tribué, ne sont pas les plus importantes dans ce travail : nous nous concentrons
principalement sur le typage, et plus particulièrement, à améliorer la prise en
compte de l’isolation et du routage par rapport à notre première approche. De ce
point de vue, les portes nous ont donné une construction du calcul permettant
la mise en place simple de l’isolation au niveau des types. En fait, le principe des
portes est d’afficher sur la frontière d’un composant ses capacités entrantes et
sortantes. C’est grâce à cette connaissance que l’on peut restreindre les types et
ainsi cacher au reste d’un programme le comportement interne d’un composant.
Notons que dans le kell-calcul ainsi que dans notre première approche, l’isolation
dépend du père de chaque composant, et plus précisément, des canaux qu’il peut
utiliser pour communiquer avec ses fils : en rajoutant aux règles de typage de
notre approche précédente un contexte donnant les canaux utilisés par le père
de chaque composant, il est possible d’y inclure de l’isolation. Ainsi, bien que
les portes aient quelques défauts dans leur sémantique d’échange de messages,
leur étude nous a apporté quelques lumières sur comment intégrer de l’isolation
dans un système de type pour un calcul distribué.

3.4 Conclusion

Dans ce chapitre, nous avons introduit un calcul novateur impliquant un
système simple de composants et de portes permettant la communication entre
plusieurs entités distantes. De plus, nous avons introduit un concept d’annota-
tion permettant une nouvelle forme de routage et de multiplexage : le routage
sémantique. Le système de type que nous avons défini sur ce calcul est lui-même
assez complet, en prenant en compte à la fois la nouvelle forme de routage,
l’isolation entre les composants impliquée par les portes et du sous-typage. Ce
travail comporte quelques défauts, et n’est donc pas applicable à la définition
d’un réel langage de programmation, mais nous trouvons qu’il est toutefois très
intéressant et nous donne de nombreuses pistes pour des améliorations futures.
Le défaut principal de notre calcul sont les portes : trouver un moyen d’avoir
de l’isolation tout en permettant la communication à distance est un problème
difficile, et notre système de porte n’est pas satisfaisant. Nous envisageons de
remplacer ces éléments par des constructions proches des sessions [111] qui joue-
raient le même rôle que les interfaces dans les ADLs, et qui permettraient alors
de connâıtre précisément son interlocuteur. L’autre défaut de notre approche se
trouve dans notre système de type : la structure d’arbre binaire de nos types
routés est extrêmement contraignante. Néanmoins, ce problème est proche d’être
résolu, car comme nous l’avons fait remarqué, nos annotations sont très simi-
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laires aux variants à la ML : nous avons donc généralisé – dans un travail encore
non publié – le travail fait dans [89] pour pouvoir y exprimer les opérations de
rajout et de retrait d’annotation. Il ne nous reste donc plus qu’a intégrer ce
travail à notre calcul pour avoir un routage sémantique totalement fonctionnel
et typable. Concernant l’ajout de primitives pour la mobilité de code et leur
typage, nous n’avons pas encore eu de résultat satisfaisant (voir le Chapitre
5), mais beaucoup de pistes de recherche restent ouvertes, et nous considérons
les types de sessions comme des travaux intéressants pour encoder la modifica-
tion de la structure d’un programme durant son exécution. Finalement, nous
concluons ce chapitre par un résultat important : nous système de type admet
un algorithme d’inférence qui est implémenté sur deux ADLs existant : Dream
[65] et Click [80]. Cet algorithme ainsi que son implémentation sont présentés
dans le chapitre suivant.
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Chapitre 4

Inférence et implémentation

Ce chapitre présente tout d’abord notre algorithme d’inférence de type, basé
sur la génération et la résolution de contraintes, suivi par l’implantation de cet
algorithme sur deux modèles, Fractal (ou plus précisement, Julia qui est son
implantation en Java) et Click.

4.1 L’inférence de type

L’inférence de type [58, 102] est la tâche consitant à calculer automati-
quement si un programme est typable ou non. Dans notre cas, nous parlons
d’inférence totale car cet algorithme n’utilise aucune annotation de type de
la part du programmeur pour l’aider dans son calcul. L’algorithme que nous
présentons dans cette partie est basé sur des contraintes [83, 89] construites sur
des types de messages, des types routés et des types de processus : à partir
d’un programme en entrée, il calcule tout d’abord un ensemble de contraintes
qu’un type doit satisfaire pour être valide pour le programme. Un solveur de
contraintes est ensuite appliqué sur l’ensemble calculé, ce qui permet de savoir
s’il est satisfiable, ce qui signifierait que le programme est bien typable. Ce
solveur est inspiré de [93] pour gérer les types de messages, et est étendu aux
types routés et aux types ensemble, ce qui forme la nouveauté de cet algorithme
d’inférence par rapport à ceux existant, en particulier nous avons des règles de
résolutions spécifiquement pour gérer la duplication des types routés.

Notre présentation est divisée en quatre parties : (i) nous introduisons tout
d’abord la syntaxe de nos contraintes, ainsi que leur sémantique ; (ii) nous
décrivons ensuite l’algorithme qui calcule l’ensemble de contrainte ; (iii) vient en-
suite la présentation de notre solveur, juste avant (iv) les différentes propriétés
que vérifient ces algorithmes, et qui rendent l’inférence de type suffisamment
abordable pour être utilisée en pratique.
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4.1.1 La syntaxe des contraintes

La grammaire présentant la syntaxe de nos contraintes est décrite Figure
4.1. Informellement, nous avons trois types de contraintes : (i) nous avons des
contraintes de sous-typage simple entre des types ensemble (S1 - S2) et entre
des types routés (T1 ≤ T2) ; (ii) nous avons des contraintes locales à une variables
de routage pour gérer la localités des variables de types élémentaires et des types
rangés ; (iii) des contraintes entre des formes pour manipuler correctement la
duplication des variables de routage. La structure de base des contraintes est

C ::= Une contrainte
true | false | S1 - S2 | TR1 ≤ TR2 Contrainte simple

| [ξR : τ1 ≤ τ2] | ∃α.C | C1 ∧ C2 Autre contrainte
| ξ = ξ | ξ = r(ξ1, ξ2) Contrainte de duplication

Figure 4.1 – La syntaxe des contraintes

donnée par true, C1∧C2 qui font de ces contraintes des ensembles de contraintes
de base : true correspondant à l’ensemble vide, C1∧C2 correspondant à l’union
de deux ensemble, et les contraintes de base étant comme des singletons. Nous
pouvons aussi considérer la contrainte false comme l’ensemble contenant toute
les contraintes, et donc qui n’est par définition pas satisfiable. Les deux premières
contraintes de base sont des contraintes de sous-typage : S1 - S2 signifiant que
S1 doit être partiellement inclus dans S2, et T1 ≤ T2 signifiant que T2 doit être
supérieur, dans la relation de sous-typage, à T1. [ξ : E1 ≤ E2] et [ξ : W1 ≤W2]
sont des contraintes de sous-typage sur les types élémentaires et types rangés,
qui ne s’appliquent que localement à la variable de routage ξ. Cela permet
de gérer sans erreur la localité des variables. Les variables non locales sont
aussi placées dans des contraintes locales, mais sont manipulées différemment.
Enfin, nous avons deux sortes de contraintes de duplication, ξ = ξ′ et ξ =
r(ξ1, ξ2). Ces contraintes servent à vérifier que l’on ne duplique pas de variable
de routage non-duplicable, et pour ce faire, utilisent des contraintes d’égalité.
En effet, utiliser seulement les contraintes de sous-typage sur les types routés
n’est pas suffisant pour s’assurer que les kinds des variables de routage sont bien
respectées. Considérons par exemple la contrainte r(T1, T2) ≤ T ∧ r′(T ′1, T ′2) ≤
T : comme il n’y a pas de relation de sous-typage entre les deux arbres r(T1, T2)
et r′(T ′1, T

′
2), on ne peut exprimer, sans nos contraintes spécifiques, le fait que

le premier doit être duplicable par r′ et que le second duplicable par r. Nous
utilisons donc des contraintes d’égalité entre des formes (nous n’avons ainsi pas
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de référence aux types élémentaires qui demanderaient du sous-typage) donnant
quand deux variables sont égales, ou quand une variable doit être dupliquée.

Leur équivalence structurelle. Elle est définie comme la plus petite relation
transitive et réflexive vérifiant les règles Figure 4.2, et présente simplement que
les contraintes sont vues, comme dit précédemment, comme des ensembles de
contraintes de base.

true ∧ C ≡ C C1 ∧ (C2 ∧ C3) ≡ (C2 ∧ C1) ∧ C3

α 6∈ fv(C′)

∃α.C ∧ C′ ≡ ∃α.(C ∧ C′)

Figure 4.2 – L’équivalence structurelle des contraintes

Leur sémantique. Elle est définie pour chaque contrainte C comme étant
l’ensemble des substitutions validant cette contrainte. Ce paragraphe définit le
prédicat � entre une substitution σ et une contrainte C, tel que σ � C est valide
si et seulement si σ valide C.

Définition 9. Nous définissons inductivement Figure 4.3 le prédicat � donnant
lorsqu’une substitution valide une contrainte. De plus, nous notons C1 � C2

lorsque toutes les substitutions validant C1 valident aussi C2, et nous notons
C1 ≡ C2 lorsque ces deux contraintes ont la même sémantique, c.a.d. toutes les
substitutions validant C1 valident C2, et réciproquement.

4.1.2 La génération des contraintes

Cette partie de l’inférence est présentée Figures 4.4 et 4.5, qui donnent res-
pectivement les règles de génération de contraintes pour les messages routés
et pour les processus. Informellement, cet algorithme prend en entrée un pro-
gramme, et essaye de trouver son type. Quand cette recherche demande un cer-
tain calcul, comme par exemple trouver une substitution unifiant deux types,
l’algorithme génère en plus du type assigné au programme, une contrainte cor-
respondant au calcul demandé. Le résultat de la génération de contraintes est
donc un type assigné au programme en paramètre, et un ensemble de contraintes
que ce type doit vérifier pour être un type correct du programme. Le solveur,
présenté en troisième partie, est le processus manipulant les contraintes, et cal-
culant si les contraintes générée sont satisfiables ou non.
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σ � true
σ(S1) - σ(S2)

σ � S1 - S2

σ(T1) ≤ σ(T2)

σ � T1 ≤ T2

σ(ξ[E1]) ≤ σ(ξ[E2])

σ � [ξ : E1 ≤ E2]

l = {a1, . . . , an}
σ(ξ[{a1 : Abs; . . . ; an : Abs;W l

1}]) ≤ σ(ξ[{a1 : Abs; . . . ; an : Abs;W l
2}])

σ � [ξ : W l
1 ≤W l

2]

σ[α→ τ ] � C

σ � ∃α.C
σ � C1 σ � C2

σ � C1 ∧ C2

σ(ξ[•]) = σ(ξ′[•])
σ � ξ = ξ′

σ(ξ[•]) = σ(r(ξ1[•], ξ2[•]))
σ � ξ = r(ξ1, ξ2)

Figure 4.3 – La validation des contraintes

Dans les règles présentées ici, nous utilisons le terme fresh pour introduire
dans les contraintes et les types construits des variables qui ne sont pas déjà
utilisées par notre algorithme. Ces variables frâıches sont généralement utilisées
avec les mêmes kinds, qui sont D pour les variables de routages, et L pour
les types élémentaires et les types rangés. Ainsi, nous ne précisons la kind des
variables frâıches que lorsqu’elle est différente de ce que nous avons présenté.

Les messages routés. Comme les messages ne contiennent pas d’opérateurs
(dans le sens qu’il n’y a pas d’application dans notre calcul), la génération
de contraintes pour ces éléments du calcul ne demande pas de définition de
contraintes. Ainsi, cet algorithme appliqué aux messages (resp. messages routés)
prend la forme v : E (resp. δ ` M : T où δ est une annotation de routage).
Les règles de génération de contraintes sont alors similaires que les règles de
typage, la seule différence étant que l’on donne des variables frâıches pour les
parties inconnues de l’arbre de routage d’un message routé.

Les processus. La génération de contraintes pour les processus prend la forme
D : F [C] où D est le programme en paramètre, F est le type que l’on lui as-
signe, et C est la contrainte calculée. La façon dont nous gérons le sous-typage
est assez proche de ce qui est fait dans [88]. En effet, pour chaque compo-
sant primitif et message envoyé dans le programme, nous introduisons des va-
riables frâıches qui typent ces éléments du programme. Ces variables sont ensuite
contraintes par une relation de sous-typage avec le type donné du composant ou
précédemment calculé du message envoyé. Considérons par exemple la règle de
génération (G :Envoi). Le message routé a déjà un type T calculé par les règles
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G :Constante
c : Ψ(c)

G :Message
∀1 ≤ i ≤ n, vi : Ei ∀1 ≤ i 6= j ≤ n, ai 6= aj

{a1 = v1; . . . ; an = vn} : {a1 : Pre(E1); . . . ; an : Pre(En); Abs}
G :Vide
v : E ξR fresh ∧ kind(ξR) = F

R ` v∅ : ξR[E]

G :Droit
R ] {r} ` vδ : T η, ξR fresh

δ ` v↑r;δ : r(T, ξR[η])
G :Gauche
R ] {r} ` vδ : T η, ξR fresh

R ` v↓r;δ : r(ξR[η], T )

Figure 4.4 – La génération de contraintes : messages routés

de génération pour les messages, et pourtant e〈M〉 est typé par ∅ → e : (ξ[η]). De
cette façon, avec la contrainte générée, nous pouvons instancier par la suite ces
variables en n’importe quel sur-type de T : les règles de sous-typage du système
de type sont ainsi directement intégrées dans cette règle de génération et dans
(G :Primitif), qui est formée de la même façon. En effet, dans cette règle, nous
remplaçons le type du composant primitif p par un type générique 1 S′1 → S′2
que nous contraignons pour ne pouvoir être instancié que par un sur-type de p.
Comme le sous-typage est concentré dans ces deux règles, nous avons pu simpli-
fier la règle manipulant les composants, qui, contrairement à la règle de typage,
définit totalement le type d’un composant en fonction du type de son processus
interne : nous exposons seulement les interfaces d’entrées et de sortie dans le
type. Finalement, la règle pour la composition parallèle correspond directement
à la règle de typage, où les prérequis sur les types sont simplement transformés
en contraintes.

4.1.3 La résolution de contrainte

Cette étape est la seconde et dernière partie de notre algorithme d’inférence.
Suivant l’approche usuelle, elle consiste en un ensemble de règles de ferme-
tures ajoutant à un un ensemble de contraintes de nouvelles jusqu’à stabilité
de l’ensemble. Typiquement, soit nous obtenons durant cet ajout la contrainte
false, auquel cas la contrainte n’est pas satisfiable, et le processus n’est pas

1. ce type ne contient en effet que des types de message routé de la forme ξ[η] avec ξ et η
frais.
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G :Nul
∅ : ∅ → ∅ [true]

G :Envoi
∅ `M : T η, ξ fresh

e〈M〉 : ∅ → e : (ξ[η]) [T ≤ ξ[η]]
G :Primitif

p : ∀α.S1 → S2 S1 =
⋃
ei : (Ti) S2 =

⋃
e′j : (T ′j)

α′ fresh ξi, ξ
′
j , ηi, η

′
j fresh S′1 ,

⋃
ei : (ξi[ηi]) S′2 ,

⋃
e′j : (ξ′j [η

′
j ])

p : S′1 → S′2 [S2{α
′
/α} - S′2 ∧ S′1 - S1{α

′
/α}]

G :Bôıte
D′ : S1 → S2 [C]

c[I /O][D′] : (S1 ∩ I)→ (S2 ∩O) [C]

G :Parallèle
D : S1 → S2 [C] D′ : S′1 → S′2 [C′] dc(S1) ∩ dc(S′1) = ∅
D | D′ : (S1 ∪ S′1)→ (S2 ∪ S′2) [C ∧ C′ ∧ S′2 - S1 ∧ S2 - S

′
1]

Figure 4.5 – La génération des contraintes : processus

typable, soit nous obtenons un ensemble de contraintes de base stable par rap-
port aux règles de fermeture, auquel cas l’ensemble est satisfiable, le programme
typable, et nous pouvons calculer une substitution rendant le type assigné au
programme valide pour ce programme. Nous avons dans cette partie un grand
nombre de règles, que nous structurons en quatre ensembles distincts : (i) sim-
plification des contraintes S1 - S2 ; (ii) simplification des contraintes sur les
types routés T1 ≤ T2 ; (iii) simplification des contraintes locales [ξ : E1 ≤ E2] et
[ξ : W1 ≤W2] ; et finalement (iv) propagation des contraintes locales, et mani-
pulation des contraintes de duplication. Chacun de ces ensembles est présenté
et expliqué séparément, afin de faciliter la compréhension du fonctionnement de
l’algorithme de résolution. Notons néanmoins que ces règles s’appliquent sans
contrainte d’ordonnancement durant l’exécution de l’algorithme. Finalement,
une étape de résolution est notée C I C ′, ce qui signifie que si une contrainte
contient C, alors nous lui ajoutons la contrainte C ′.

Les types ensembles. Une des étapes importantes de la résolution est d’ex-
traire des contraintes sur les types ensembles des contraintes plus simple sur
les types routés contenu dans ces derniers. Le règle de fermeture correspon-
dant à cette extraction est présentée Figure 4.6, et correspond directement à la
définition du prédicat - entre deux types ensemble.
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e : (T ) ∪ S1 - e : (T ′) ∪ S2 I T ≤ T ′

Figure 4.6 – Simplification des contraintes S1 - S2

Les types routés. Le principe de la résolution des contraintes sur les types
routés (présenté Figure 4.7) est d’explorer leur structure d’arbre afin de construire
les contraintes de duplication correspondant à cette structure, et les contraintes
locales correspondant aux différentes spécifications que ces arbres ont sur leur
feuilles. Ces règles d’exploration sont présentée 4.7. La première est relative-
ment directe, et explore deux arbres de même racine. La seconde nécessite plus
de travail, les deux arbres n’ayant pas la même racine. La façon dont elle gère
la différence de structure des deux arbres s’inspire de l’inférence pour les types
rangés [104] : considérons que ces deux arbres sont unifiables en un même arbre
T . Comme cet arbre contient r(T1, T2) et r′(T3, T4), il a une structure similaire
à r(r′(T ′1, T

′
2), r′(T ′3, T

′
4)). Nous introduisons ainsi dans la règles les quatre sous-

arbres T ′i sous forme d’arbres génériques afin qu’il soient instanciés durant le
reste de la résolution. La règle finalement donne les contraintes définissant T
en fonction des deux arbres dans la contraintes en entrée, et plus précisément,
celles qui lient les sous-arbres T ′i aux sous-arbres Ti. Une des particularités de
cette règle est qu’elle introduit des variables frâıches, et peut ainsi est appliquée
indéfiniment. Pour éviter ce phénomène, nous identifions les contraintes modulo
α-conversion afin que cette règle, et toutes celles introduisant de nouvelles va-
riables, ne puissent être appliquées qu’une seule fois avec le même paramètre. La
troisième règle présente l’instanciation d’une feuille de type routé en un arbre
plus complexe. Cette règle utilise la notation≥≤ signifiant aussi bien≤ ou≥, afin
de limiter la duplication des règles de résolution. Finalement, la dernière règle
gère l’unification entre deux feuilles, en créant une contrainte d’égalité entre les
deux variables de routage, et une contrainte locale manipulant les deux types
élémentaires.

La simplification des contraintes locales. Les règles de résolution des
contraintes locales manipulant les types élémentaires et les types rangés sont
présentées 4.8. Excepté la référence aux variables de routages, elles sont simi-
laires aux règles classiques de résolution de contraintes sur les types de base. Les
deux premières vérifient que les contraintes de sous-typage sur les constructeurs
de types sont bien valides. Les deux suivantes permettent de passer des types
élémentaires aux types rangés. Celles qui suivent explorent des types rangés de
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r(T1, T2) ≤ r(T1
′, T2

′) I T1 ≤ T1
′ ∧ T2 ≤ T2

′

r 6= r′ R′ , R ] {r, r′} ∀1 ≤ i ≤ 4, (ηi, ξ
R′
i ) fresh ∧ T ′i , ξR

′
i [ηi])

r(T
R]{r}
1 , T

R]{r}
2 ) ≤ r′(TR]{r}3 , T

R]{r}
4 )

I ∃(ηi, ξR
′

i ).

(
∧T

R∪{r}
1 ≤ r′(T ′1, T ′2) ∧ TR∪{r}2 ≤ r′(T ′3, T ′4)

r(T ′1, T
′
3) ≤ TR∪{r

′}
3 ∧ r(T ′2, T ′4) ≤ TR∪{r

′}
4

)
∀1 ≤ i ≤ 2, ξ

R]{r}
i fresh

ξR[E] ≥≤ r(T1, T2) I ∃ξ1, ξ2.
∧

(ξi[E] ≥≤ Ti) ∧ ξR = r(ξ1, ξ2)

T1 ≤ ξ[E] ∧ ξ[E] ≤ T2 I T1 ≤ T2

Figure 4.7 – Simplification des contraintes T1 ≤ T2

même structure, alors que les quatre suivantes manipulent les types rangés de
structure différente, et donne en résultat la contrainte false lorsque l’unification
des structures est impossible. Finalement, la dernière règle introduit dans les
contraintes la transitivité du sous-typage.

Simplification des contraintes de duplication et propagation. Ce pa-
ragraphe présente le dernier ensemble de règles de fermeture de contraintes que
nous avons dans cet algorithme de résolution. La gestion des contraintes de
duplication est similaire à celle des contraintes de sous-typage entre les types
routés. Les deux différences, comme notées précédemment, sont l’absence de
type élémentaire dans les feuilles (les contraintes d’égalité entre deux feuilles ne
génère donc pas de contrainte locale) et une transitivité plus forte, permettant
de tester l’égalité d’arbre de routage qui ne sont pas en relation de sous-typage
(mais qui doivent tout de même avoir la même forme). Les autre règles de ce
paragraphe décrivent ce que nous appelons la propagation, et consiste, sous cer-
taines conditions, à prendre une contrainte locale, et à l’appliquer à une autre
variable de routage. Ces règles de propagation sont par exemple utilisées pour les
contraintes impliquant des variables globales, ou lorsqu’une variable de routage
est unifiée à un autre arbre de routage. Considérons par exemple l’assemblage
décrit Figure 4.9. Cet assemblage propose un composant Transmit Int prenant
en entrée des entiers, et les transmettant en sortie. Ce composant est connecté
à un Conduit, qui renvoi les messages reçus à un routeur Router. Comme les
messages reçus par Transmit Int peuvent avoir été déjà traités par un multi-
plexeur, cet assemblage est correct et typable. Du point de vue de l’inférence,
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s ≤ s′

[ξ : s(E1, . . . , En) ≤ s′(E′1, . . . , E′n)] I
∧

([ξ : Ei ≤ E′i])
s 6≤ s′

[ξ : s(E1, . . . , En) ≤ s′(E′1, . . . , E′n)] I false

[ξ : s(E1, . . . , En) ≥≤ {W}] I false [ξ : {W1} ≤ {W2}] I [ξ : W1 ≤W2]
[ξ : a : Pre(E1);W1 ≤ a : Pre(E2);W2] I [ξ : W1 ≤W2] ∧ [ξ : E1 ≤ E2]

[ξ : a : Abs;W1 ≤ a : Abs;W2] I [ξ : W1 ≤W2]

ρ
l]{a,b}
1 , ρ

l]{a,b}
2 fresh

[ξ : a : Pre(E1);W
l]{a}
1 ≤ b : Pre(E2);W

l]{b}
2 ]

I ∃ρl]{a,b}.

(
∧[ξ : a : Pre(E1); ρl]{a,b} ≤W l]{b}

2 ]

[ξ : W
l]{a}
1 ≤ b : Pre(E2); ρl]{a,b}]

)
ρ
l]{a,b}
1 , ρ

l]{a,b}
2 fresh

[ξ : a : Abs;W
l]{a}
1 ≤ b : Pre(E2);W

l]{b}
2 ]

I ∃ρl]{a,b}.

(
∧ [ξ : a : Abs; ρl]{a,b} ≤W l]{b}

2 ]

[ξ : W
l]{a}
1 ≤ b : Pre(E2); ρl]{a,b}]

)
ρ
l]{a,b}
1 , ρ

l]{a,b}
2 fresh

[ξ : a : Abs;W
l]{a}
1 ≤ b : Abs;W

l]{b}
2 ]

I ∃ρl]{a,b}.

(
∧[ξ : a : Abs; ρl]{a,b} ≤W l]{b}

2 ]

[ξ : W
l]{a}
1 ≤ b : Abs; ρl]{a,b}]

)
[ξ : a : Pre(E1);W1 ≥≤ a : Abs;W2] I false

[ξ : τ ≤ α] ∧ [ξ : α ≤ τ ′] I [ξ : τ ≤ τ ′]

Figure 4.8 – Simplification des contraintes locales

Transmit Int Conduit router

Figure 4.9 – Illustration de la propagation

nous avons le composant Transmit Int dont le type de sortie ξ[int] doit être
unifié avec le type d’entrée ξ′[η] du composant Conduit. Ainsi, avec l’applica-
tion des règles de résolution pour le sous-typage entre les types routés, nous
obtenons une contrainte contenant [ξ′ : int ≤ η]. Enfin, comme le conduit est
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branché directement au routeur, nous avons aussi la contrainte que la variable
ξ′ doit être dupliquée : ξ′[η] ≤ r(ξ1[η1], ξ2[η2]) ce qui nous donne, avec les règles
de résolution ξ′ = ξ1(ξ2,∧)[ξ1 : η ≤ η1] ∧ [ξ2 : η ≤ η2]. Logiquement, il faudrait
avoir que les variables η1 et η2 soient instanciées en int, comme les seuls mes-
sages pouvant passer dans l’assemblage sont des entiers. Cette instanciation est
calculée par nos règles de propagations en deux étapes :

1. Notre algorithme remarque que nous avons la contrainte [ξ′ : int ≤ η], alors
que ξ′ se duplique en ξ1(ξ2,). Les contraintes sur les messages de ξ′ s’ap-
pliquent donc sur ξ1 et ξ2, et la propagation génère alors les contraintes
[ξ1 : int ≤ η] et [ξ2 : int ≤ η].

2. Nous appliquons ensuite la transitivité dans les contraintes locales, pour
avoir [ξ1 : int ≤ η1] et [ξ2 : int ≤ η2], ce qui nous donne l’instanciation vou-
lue.

Les règles de ce paragraphe sont présentées Figure 4.10. La première génère
les contraintes correspondantes à deux feuilles de routage en relation de sous-
typage : les arbres de routage doivent avoir la même forme, est les messages
doivent vérifier les contraintes de sous-typage. Les quatre règles suivantes mettent
en place la transitivité de l’égalité des contraintes de duplication, et gèrent l’ex-
ploration des arbres de routages de façon similaires aux règles manipulant les
contraintes sur les types routés. La sixième règle présente la propagation des
contraintes impliquant variables globales. La gestion des contraintes manipu-
lant de concert des variables locales et globales, présentée dans la règle suivant,
nécessite l’utilisation de variables frâıches et globales afin de pouvoir propager les
contraintes. Les deux règles suivantes présente la propagation due aux égalités
entre variables de routage. Et finalement, les deux dernières règles vérifient que
les kinds des variables de routage sont correctement manipulées. En effet, une
variable non duplicable ne peut pas être instanciée en un arbre complexe, et il
faut aussi vérifier qu’un arbre ne comporte pas sur une branche deux fois un
même nom de routeur.

4.1.4 Les propriétés de base de l’inférence

Le but de l’algorithme d’inférence que nous venons de présenter est de décider
automatiquement si un programme donné est typable ou non. Comme cet algo-
rithme est construit en deux parties, nous prouvons pour chacune de ces parties
les caractéristiques nécessaires pour que l’on soit assuré que l’ensemble ait le
comportement souhaité. Tout d’abord, nous prouvons que la partie génération
de contraintes calcule bien des types et des contraintes correspondant au typage
du programme en paramètre :

Théorème 5 (Correction). Supposons donnée une génération de contrainte
D : F [C]. Alors, pour toute substitution σ validant la contrainte C, σ(F ) est
un type valide pour D.

De plus, tout les types valides pour D correspondent plus ou moins à ce que
nous génère l’algorithme :
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[ξ : τ1 ≤ τ2] ∧ ξ = ξ′ I [ξ′ : τ1 ≤ τ2]
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2 = ξR1∪R2

Figure 4.10 – La propagation et la duplication

Théorème 6 (Complétude). Supposons donné un programme D et un type F
valide pour D. Alors, pour toute génération de contrainte D : F ′ [C], il existe
une substitution σ validant C et un ensemble de variable α tels que ∀α.σ(F ′) =
F .

Ces deux théorèmes ensemble nous donnent qu’un programme D est typable
si et seulement si lors d’une génération de contrainte D : F [C], la contrainte
C est satisfiable. Il ne nous reste plus qu’a montrer que notre solveur peut
décider automatiquement de la satisfiabilité d’une contrainte pour prouver notre
algorithme d’inférence. Pour ce faire, nous montrons tout d’abord que cette
résolution par fermeture se termine dans tout les cas, qu’il ne modifie pas, en
rajoutant de nouvelles contraintes de base, la sémantique de la contrainte origi-
nale, et que le résultat est satisfiable si et seulement si il contient la contrainte
de base false. Le processus de résolution se terminant, son résultat est fini, et
donc il est facile de vérifier sa satisfiabilité.

Définition 10. Supposons donné une contrainte C : nous notons close(C) la
plus petite (w.r.t ⊂) contrainte contenant C et telle que s’il existe C1 ⊂ C avec
C1 I C2, alors C2 est contenu dans close(C).
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Théorème 7 (Terminaison). Pour toute contrainte C, la fonction close possède
un plus petit point fixe contenant C, appelé la fermeture de C.

Théorème 8 (Stabilité). Pour toute contrainte C, C et close(C) sont logica-
lement équivalentes.

Théorème 9 (Satisfiabilité). Supposons donnée une contrainte C telle que
close(C) ⊂ C et ne contenant pas false. Nous avons alors que C est satis-
fiable.

Ces trois théorèmes sont démontrés en anglais dans l’annexe C.

4.2 L’implémentation de l’inférence de type

Avec l’algorithme d’inférence que nous venons de présenter, nous avons donc
un second système de type adapté aux composants, permettant de typer des
comportements tels que le routage et le multiplexage, et d’utilisation simplifiée
grâce à notre inférence, qui rend obsolète la nécessité d’annoter par des types
les différentes parties d’un programme. Du fait que ce travail théorique est re-
lativement abouti, nous avons décidé de l’implanter sur des modèles à compo-
sants existant, afin de vérifier la pertinence de notre approche sur des exemples
concrets. En effet, comme nous utilisons un calcul spécifique pour construire
nos systèmes de types, il se peut que le portage de ce dernier aux modèles à
composant se fasse mal. De plus, le système de type peut avoir des défauts
que seule son utilisation peut nous faire remarquer. Nous présentons dans cette
partie l’implantation que nous avons faite de notre inférence, que nous avons
portée sur Fractal, en la testant sur des assemblages Dream, et aussi sur
le modèle à composant Click, afin d’évaluer l’adaptation de notre travail à
d’autres modèles que Dream. Nous avons choisi le modèle Click car bien que
différent de Dream, son objectif est aussi la manipulation de messages struc-
turés tels qu’utilisés dans les protocoles TCP et UDP.

Cette partie est structurée comme suit : nous faisons tout d’abord un rapide
survol de Click et de Dream que nous représentons brièvement ici ; notons que
nous faisons dans cette partie un amalgame entre Dream et Fractal afin de
simplifier nos explications ; vient ensuite la description de l’agencement interne
de notre implémentation avec la description de quelques modules annexes en
introduction à notre programme d’inférence ; et finalement, nous présentons
les quelques expérimentations que nous avons effectuées avec notre programme
d’inférence, et concluons par une discussion sur les améliorations possible de
notre travail.

4.2.1 Click et Dream

Ces deux structures sont construites en deux parties : (i) une librairie de com-
posants, que des utilisateurs peuvent utiliser et assembler en des programmes de
complexité arbitraire, et typiquement des MOMs qui est la forme de programme
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pour laquelle ces librairies ont été conçues ; (ii) une châıne de compilation qui
permet, à partir d’une spécification assez abstraite d’un assemblage décrit à
l’aide d’un ADL, de générer le code, la compilation, et le programme corres-
pondant. Néanmoins, ces deux structures ont aussi leurs propres spécificités,
concernant autant les fonctionnalités apportées par la librairie de composants
que dans le fonctionnement de la châıne de compilation.

Click. Cet outillage utilise un modèle rudimentaire et efficace de composants,
ne comportant que des composants primitifs, écrits en C++, des interfaces (ap-
pelées ports 2) et des liaisons. À notre connaissance, ce modèle ne permet aucune
modification de la structure d’un programme à l’exécution, ni d’exploration de
sa structure. Les messages échangés entre les composants Click sont de très bas
niveau, et sont considéré comme de simples tableaux d’octets. Les opérations de
manipulation de base de ces messages s’en ressent, comme avec le composant
StoreData qui remplace une donnée placée après un certain nombre de bits, par
un autre tableau d’octets de même taille, ou les composants Strip et �UnStrip
qui diminuent et étende la taille d’un message d’un certain nombre d’octets . Ces
opérations de base niveau sont complétées par un ensemble de composants au
fonctionnalités plus évoluées, notamment concernant la manipulation des proto-
coles TCP et UDP. Un assemblage utilisant la librairie Click généralement les
composants suivants : InfiniteSource qui génère un nombre infini de messages,
classifier qui route les messages en fonction des données qu’ils contiennent, queue
qui stocke un nombre fini de messages en attendant d’être transmis à d’autres
composants et StoreData qui modifie le contenu des messages.

L’ADL de Click permet de définir dans un fichier quels composants sont
utilisé dans un assemblage, quels sont leurs paramètres (comme le nombre d’octet
à enlever aux différents message par le composant Strip), et comment ils sont
assemblés. De plus, cet ADL permet de nommer des composants afin de pouvoir
s’en servir plus tard dans le document. Une fois que le fichier ADL contient
toutes les informations nécessaires à la spécification de l’assemblage voulu, il
est traité par la châıne de compilation Click. Cet outil traduit ce fichier en
un programme C++, qui est ensuite assemblé avec les composants de Click,
compilé et exécuté. De fait, bien que tout les éléments de Click soient implantés
en C++, les messages n’ont ni structure ni types, ce qui permet une très grande
flexibilité dans leur manipulation, mais aussi autant de chance de commettre des
erreurs lors de la définition d’un assemblage. Néanmoins, dans tout les exemples
d’utilisation de cette librairie que nous avons étudiés, les messages sont vus
et manipulés comme des structures tels que les messages de Dream. Ainsi,
l’adaptation de notre système de type à base de types rangés a un sens ici, et
peut combler le manque d’outils de vérification de Click.

Dream. Comme nous l’avons vu, cette librairie est elle aussi basée sur un
modèle à composant, mais plus évolué que celui de Click. Ce modèle permet

2. contrairement à Dream, ces ports ne sont pas nommé et sont référencés par des indices
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en effet de construire un assemblage, et de le placer dans un composant compo-
site, ce qui permet de structurer un programme complexe. Il possède aussi des
capacités d’introspection de la structure de programmes en cours d’exécution,
ainsi que des opérateurs de base afin de modifier cette structure comme bon il
nous semble. Dream, contrairement à Click, est implanté en Java, et ne mani-
pule que des messages structurés et utilisant des objets Java. Nous sommes donc
en présence de messages de haut niveau, avec typage et sous-typage basé sur
la hiérarchie des classes. Néanmoins, ce typage donné par Java reste incapable
de vérifier la correction des assemblages Dream, principalement parce qu’il ne
comporte aucun élément permettant de vérifier les manipulation de messages
structurés, et aussi car il n’est pas conçu pour typer des assemblages de compo-
sants. Notre système de type et notre algorithme d’inférence ont donc un réel
intérêt ici, et peuvent être appliqués tout en étant quasi-conforme avec le sous-
typage de Java qui peut être considérée comme étant la relation de sous-typage
entre constructeurs de types 3. Finalement, la librairie Dream met à disposition
des composants dédiés à la gestion des ressources, afin de pouvoir construire des
assemblages pour une grande variété d’environnements matériels, tout en offrant
la simplicité de programmation qu’offre les composants et Java.

4.2.2 La structure de notre implantation

La conception du portage de notre système de type aux librairies Click et
Dream est basée sur les différentes données dont notre algorithme d’inférence a
besoin pour fonctionner. Tout d’abord, nous avons besoin de connâıtre les types
des composants primitifs, qui sont une donnée essentielle de notre système de
type (comme les fichier ADL ne décrivent que des assemblages de composants
sans messages en cours d’échange, nous n’avons pas besoin de connâıtre les types
des constantes). Nous avons ensuit besoin de traduire les configurations à typer
en des termes de notre calcul. En effet, même si notre calcul est construit pour
suivre au maximum les lignes directrices du modèle Fractal, nous avons vu
qu’il possède quelques différences de conception, afin de faciliter la construction
d’une sémantique formelle, d’un système de type, et les preuves des propriétés de
ce dernier. Néanmoins, il est relativement aisé de passer d’un assemblage Click
et Dream à un programme équivalent de notre calcul. Une fois le programme
Click ou Dream traduit dans notre modèle, et les types des composants pri-
mitifs donnés, il nous reste plus qu’a implanter notre algorithme de génération
de contrainte et de résolution pour décider si le programme donné est typable
ou non. Cette implantation doit toutefois respecter certains critères, comme
être relativement efficace, ou donner des messages d’erreur, lors de problèmes
de typage, compréhensibles et utiles pour la correction des problèmes dans l’as-
semblage.

Dans cette approche de l’implantation, nous pouvons constater que la partie
génération de contraintes et résolution est commune aux deux librairies Click

3. Il faut toutefois légèrement adapter le sous-typage de Java, car il ne forme pas un treillis
entre les classes
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et Dream, alors que les composants primitifs et les ADL sont spécifiques à
chacun de ces modèles. Nous avons donc conçu notre outil comme un ensemble
de trois modules distincts mais collaborant : (i) un module intégré dans la
châıne de compilation de Dream recueillant les informations sur les types des
composants primitifs et sur les configurations afin de les transformer en un
terme de notre calcul ; (ii) un programme parsant les fichier ADL de Click et
de comportement similaire au module précédent ; (iii) et un programme principal
qui reçoit en entrée un treillis de constructeurs de types constituant la relation
sur laquelle est construite notre propres relation de sous-typage, une liste de
composant primitifs avec leurs types, et un terme de notre calcul, et qui vérifie
la validité de ce terme par rapport à notre système de type. Nous pouvons
remarquer que la partie concernant Click n’est pas, contrairement à celle pour
Dream, intégrée dans la châıne de compilation, mais constitue un programme
indépendant. La raison principale de ce choix est notre méconnaissance de cet
outil de Click, mais il n’y a a priori aucune difficulté majeur à l’intégration de
notre programme à cette châıne.

Le module pour Dream

Nous entrons ici un peu plus dans les détails de l’implémentation : ce qui a
été réalisé et les modifications apportées à la châıne de compilation de Dream
[64] afin d’intégrer les différentes données nécessaires au bon fonctionnement de
notre outil. Ces modifications, ainsi que l’intégration du module à cette châıne
ont été extrêmement facilitées par la structure flexible de cette dernière.

La châıne de compilation. La Figure 4.11 présente la forme générale de cet
outil, qui est assemblé comme une file de composants Fractal, chacun opérant
un traitement particulier sur son entrée. Ces fonctionnalités sont regroupées en
trois composants principaux, que nous décrivons brièvement par la suite.
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Figure 4.11 – Une vue d’ensemble de la châıne de compilation

Le composant Loader a pour but de parser des fichiers de configurations
et de description d’assemblage (e.g. ADL, IDL, DSL, etc., afin de construire
un arbre (appelé AST pour Abstract Syntax Tree) représentant ces différentes
données. Il permet aussi de vérifier certaines données critiques mémorisées dans
cet arbre. Ce composant est aisément extensible par l’ajout de nouveau sous-
composant permettant la prise en compte de nouveaux types de fichier, ou de
nouvelles données dans des formats existant, et étendu. Le composant organizer
parcourt l’arbre construit par le Loader, et génère un graphe de tâches. Ces
dernières correspondent à la création, par génération de code source et com-
pilation, des différentes partie du programme décrit dans l’AST. De plus, elles
permettent aussi de mettre en place les phases d’exécution et de tests du pro-
gramme construit, eux aussi mentionnés dans l’AST. Enfin, le composant sche-
duler ordonnance et exécute toutes les tâches construites, en garantissant que
les relations de dépendance spécifiées dans le graphe données par le organizer
sont bien respectées.

Nous avons choisi de placer notre module pour la vérification de types
dans le composant Loader. C’est en effet l’emplacement le plus naturel, où l’on
peut charger les données concernant les assemblages et les autres informations
nécessaires à la vérification de type, notamment les types des composants primi-
tifs. Nous avons choisi de placer ces derniers directement dans la description des
assemblages, lorsque les composants primitifs sont utilisés. Cela nous a demandé
de modifier légèrement la syntaxe ADL (basée dur su XML) utilisée pour la des-
cription des assemblages Dream, ainsi que l’AST afin d’y intégrer ces nouvelles
données.

Modification des AST et XML. L’AST utilisé dans la châıne de compila-
tion Dream a une structure proche à du XML, où chaque noeud représente un
élément de l’ADL. Tout les noeuds de l’arbre héritent de la classe Node, auquel
est adjoint des fonctions de manipulation spécifiques aux données contenues
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dans le noeud. Pour être prises en compte par l’AST, ces fonctions doivent être
déclarées dans une interface que le noeud doit implanter. Enfin, si un noeud
possède des fils, il doit aussi implanter l’interface Container associé à tout les
types de fils qu’il peut avoir. Nous illustrons cette hiérarchie de classes et d’in-
terfaces par la Figure 4.12a qui donne un aperçu de l’organisation originale de
l’AST. Nous avons, en haut à droite, l’interface Node dont doit hériter tout

ComponentNode
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*
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InterfaceContainer

*
1

.....

(a) Quelques noeuds de l’AST
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(b) Notre modification de l’AST

Figure 4.12 – Une partie de l’AST de Fractal

les noeuds de l’arbre AST. Nous pouvons ainsi voir que cet exemple présente
deux noeuds, ComponentNode, correspondant à la définition d’un composant, et
InterfacceNode correspondant à une interface dans un composant. La classe
componentNode implémente l’interface Component, signifiant ainsi qu’elle s’oc-
cupe bien des composants, mais aussi InterfaceContainer, car les composants
comportent des interfaces : les noeuds correspondant aux composants peuvent
alors avoir des fils, correspondant à leurs interfaces. De manière similaire, la
classe InterfaceNode implante l’interface Interface, mais comme une interface
est seulement un point de rattachement dans le modèle Fractal, cette classe
n’implante aucune autre interface, et en particulier, aucune interface Container.
Nous pouvons remarquer avec cet exemple, qu’au niveau des classes, il n’y a pas
de distinction entre les composants composite et les composants primitifs : un
composant est composite pour l’AST lorsqu’il possède un fils qui est lui-même
un composant. La Figure 4.12b montre comment nous avons modifié la struc-
ture de l’AST afin d’y inclure les types des composants primitifs. Nous avions
plusieurs possibilités pour permettre cette inclusion, et nous avons choisi de
placer les informations de typage dans la définition des interfaces. En effet, le
type d’un composant (qui est un type de processus) consiste simplement en la
définition de types routés pour chacune de ses interfaces. Comme les interfaces
sont déjà définies dans l’AST, nous avons préféré associer directement les types
routés aux interfaces plutôt que de mettre un type de processus dans le compo-
sant, et ensuite vérifier que ce type contenait bien les bonnes interfaces. L’ajout
des informations de types à l’AST s’est fait par la création d’une nouvelle classe
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DTypeNode, et deux nouvelles interfaces DType et DTypeContainer. La classe
DTypeNode est un noeud de l’AST contenant un type routé comme il est spécifié
dans l’interface DType dont hérite la classe. Ce noeud est inclus dans un noeud
d’interface, qui maintenant implante aussi l’interface DTypeContainer.

Au niveau de la syntaxe ADL, la modification que nous avons apportée est
relativement similaire. En effet, cette syntaxe est du XML contrôlée par un
fichier DTD spécifiant les différentes balises du langage, ainsi que leur organisa-
tion. Nous avons légèrement modifié le fichier DTD en ajoutant une sous-balise
optionnelle, nommée <dtype>, dans la balise de définition des interfaces. Cette
balise ne comporte aucune option, et ne sert qu’à définir le type routé d’une in-
terface. Notons finalement que comme il n’y a pas de différence, ni pour l’AST,
ni pour le DTD, entre un composant composite et un composant primitif, que la
balise <dtype> est optionnelle, ainsi que la définition d’un type dans un noeud
d’interface. Le module d’inférence de type se charge alors de vérifier que tout les
types sont donnés pour les composants sans composant fils (et donc primitif),
et ne tient pas compte des annotations de typage donnés pour les composants
composites.

Le module. La Figure 4.13 présente la structure interne du composant Loader
de la châıne de compilation Fractal. Ce Loader est formé par une châıne
de sous-composants, les premiers chargeant les différents fichiers ADL et les
transformant en un AST, les suivants manipulant et vérifiant la bonne formation
de cet arbre.

the Component and Interface interfaces, respectively.
Lines 2 to 4 and 9 to 11 specify the arguments that can
be accessed using these two type-specific interfaces. Line
7 specifies that a node representing a component may
have multiple interfaces that can be accessed through the
InterfaceContainer interface (Lines 5 and 6). Fi-
nally, Line 12 describes the fact that an interface node does
not have any child node.

In order to extend the AST with information coming
from FractalIDL definitions (grey part), it is first necessary
to write a new grammar description similar to the one
presented for the FractalADL language. Then, the grammar
of the FractalADL language must be extended in order
to define a container interface that will allow accessing
nodes representing interface definitions. This is done by
replacing Line 12 with the two following lines (itfDef
refers to the grammar of the FractalIDL language):

1 2 . <? add a s t =” i n t e r f a c e ”
1 3 . i t f =” a d l . I t f D e f C o n t a i n e r ” ?>
1 4 . <!ELEMENT i n t e r f a c e ( I t f D e f ? ) >

4 Building a correct AST

This section describes the loader component that creates
an AST using descriptions in heterogeneous architecture
description languages. We start by describing the architec-
ture of the loader. Then, we present the syntactic and se-
mantic analysis modules that it integrates. We also discuss
its extensibility using the example of the JSL language.

4.1 Loader architecture

The loader is composed by a chain of components im-
plementing a recursive loading process, where the base of
the recursion is implemented by a low-level parser compo-
nent corresponding to the main input language (Figure 4).
In the example described in the introduction (Figure 1), the
main input language is FractalADL. Indeed, this language
is used to model the overall architecture.
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Figure 4. Architecture of the loader chain.

Using a chain as the design pattern for the loader com-
ponent allows a hierarchical processing of errors. Indeed,

each component receives a correct AST from the compo-
nent that immediately follows it in the chain. When an error
is detected, the component throws an exception, which will
be handled by all the components preceding it in the chain.
The only issue to consider when adding a new component in
the chain is to find an adequate location. Indeed, the compo-
nent must be inserted before a component which will return
an AST on which the expected verifications will have been
done. For instance, the unbound interface checker compo-
nent depicted in Figure 4 requires all component interfaces
and their connectors to be loaded. Consequently, this com-
ponent must precede the binding loader component.

We distinguish two kinds of components in the chain:
parser components participate to the construction of the
AST using one input file; semantic analyzer components
proceed to semantic verifications on the AST they receive.
Note that these components may also modify the AST if
necessary.

4.2 Parsers

As explained before, parsers contribute to the AST con-
struction. Each parser is associated to an input language. It
first proceeds to a syntactical analysis of the description it
processes. Then, it uses the AST factory described in Sec-
tion 3.2 to create AST nodes mapping the described archi-
tecture. We have developed several parsers. For instance,
we have developed a generic parser that can be used when
the input language is based on XML. This generic parser is
customized using the grammar written for the AST factory.
When the input language is not based on XML (e.g. Frac-
talIDL and JSL in our example), it is necessary to develop a
specific parser. Our experience shows that this is a straight-
forward engineering task since many existing tools provide
helpful support (e.g. yacc, javacc).

4.3 Semantic analyzers

Semantic analyzers perform verifications on the gener-
ated AST. A typical example of verification consists in
checking that the architecture to be deployed is correct
(e.g. components are connected using compatible inter-
faces). Analyzers can also modify the AST to enhance or to
optimize the modeled architecture. Figure 5 depicts part of
the architecture of the motivating scenario presented in the
introduction. A Java-based GUI component is connected to
a C-based H.264 video decoder. We implemented an AST
analyzer, whose role is to insert JNI channels to allow com-
ponents written in C and Java to interact. Such channels are
made of a pair of Stub/Skeleton components.

The modification performed by the analyzer component
on the AST is depicted in Figure 6. Before the transfor-
mation, the MMPlayer node contains three children repre-
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Figure 4.13 – La structure du composant Loader

La modification du fichier DTD a pour effet d’étendre le comportement du
chargeur principal, qui rajoute maintenant, et automatiquement, les noeuds de
typage sur les interfaces correspondantes. La châıne étant conçue de manière
totalement modulaire, cet extension n’a pas d’incidence sur les autres compo-
sants de la châıne. Nous avons donc simplement à rajouter un nouveau module
dans cette châıne qui (i) récupère les différentes données de l’AST concernant
notre système de types, comme la structure du programme, et les annotation
de typage sur les composants primitifs ; (ii) traite ces données (comme vérifier
que les composants primitifs sont bien annotés, ou transformer les interfaces
des composants en canaux de communications) ; (iii) envoie ces informations
traités au programme principal d’inférence de type ; et (iv) récupère le résultat
de l’inférence, et affiche les messages, de validation ou d’erreur, correspondant.
Nous avons rajouté ce module en fin de châıne de chargement, après que tout
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les traitements des autres modules aient été effectués, car beaucoup de ces mo-
dules manipulent la structure de l’AST, pour par exemple prendre en compte
l’héritage entre composant et obtenir un AST final correspondant totalement à
la configuration spécifiée.

Le module que nous avons conçu est assez élémentaire, et consiste principa-
lement en un parcours de l’AST pour la récupération de données. Sa partie la
plus complexe concerne les traitements, en particulier la création des canaux de
communication, et la gestion du sous-typage Java. Pour la première difficulté il y
a en effet une différence entre Fractal dont les composants communiquent sur
via des interfaces reliées, et notre modèle où les composants communiquent via
des canaux de même nom. Notre fonction de traduction crée un nom de canal
pour chaque interface de chaque composant, et unifie les noms des interfaces
reliées. En ce qui concerne le sous-typage de Java, nous utilisons l’introspec-
tion donnée par la machine virtuelle pour construire le graphe de dépendance
entre les différentes classes et interfaces utilisées par l’assemblage. Ce graphe
est ensuite complété pour en faire treillis par une classe TOP jouant le rôle de
borne supérieure, et des relations permettant aux interfaces d’hériter de la classe
Object. Ce dernier ajout n’a pas d’incidence sur le typage de Java, car les mes-
sages manipulés par Dream sont déjà des objets. La structure de l’assemblage,
ainsi que la relation de sous-typage et les types des composants primitifs sont
ensuite envoyés pour traitement au programme principal d’inférence de type. Ce
programme renvoi des messages d’erreurs si le programme n’est pas typable, qui
sont alors simplement affichées à l’écran. Finalement, comme notre module reste
un outil d’essai, il transmet l’AST au reste de la châıne sans modification, même
lorsque l’assemblage n’est pas typable : l’utilisateur peut arrêter le processus de
compilation en cas d’erreur s’il le désir, mais ce n’est pas le comportement par
défaut de la châıne pour le moment.

Le programme pour Click

Pour le portage de notre système de type à Click nous avons du créer
un programme annexe à la châıne de compilation, car notre connaissance de
cette outil, son organisation interne et comment il fonctionne, est relativement
faible. La thèse [62] présentant toute la conception de Click donne entre autre
un aperçu de l’outil de compilation, la syntaxe utilisée pour les fichiers ADL,
etc, mais nous n’avons pas eu le temps de lire en détail ce document. Mais
heureusement, les fichiers ADL courant de Click ont une syntaxe relativement
simple et facile à parcourir. Notre programme possède donc un chargeur de
fichier que nous avons conçu nous même, et manipule les données de façon
similaire au module de Dream. Une différence par rapport à Dream concerne
le chargement des configuration et des types. En effet, les composants de Click
ont la particularité d’avoir des paramètres, qui influent sur leur type, et certain
ont aussi un nombre arbitraire d’interfaces. Typer ce genre de composant est
assez délicat, et demande souvent de typer aussi les paramètres, comme dans
le cas du composant InfiniteSource où le paramètre est le messages envoyé
par le composant. Mais, pas manque de temps, tout ce travail de typage fin des
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composants à du être reporté à une date ultérieure. Afin de ne pas modifier la
syntaxe des fichier ADL de Click, nous avons inclus nos types dans un fichier
annexe, donnant pour chaque nom de composant son type, qui ne concerne que
ses interfaces de base. Ces types sont étendus par un algorithme assez simple
pour prendre en compte toutes les interfaces optionnelles qui sont utilisées dans
l’assemblage. Finalement, comme Click ne comporte pas de types de donnés et
ne considère ses messages que comme des tableaux d’octets, nous n’avons pas
inclus dans notre programme de moyen de définir une relation de sous-typage
entre des constructeurs de types. Nous créons par défaut une simple structure
de treillis tel que les types de l’assemblages n’ont qu’une seule borne inférieur
et supérieur, Bot et Top, ces deux types ne faisant pas partie des types utilisés
par l’assemblage.

Nous terminons la présentation du programme pour Click par deux figures.
La première 4.14a expose deux utilisations possibles du composant Infinite-

Source. Comme nous pouvons le voir, ce composant possède différents pa-
ramètres, dont trois sont utilisés ici (les trois autres paramètres valides de ce
composant gardent une valeur par défaut). La première utilisation de Infinite-
Source est directe, c’est à dire que ce composant est utilisé directement dans
l’assemblage spécifié par le fichier ADL. La seconde utilisation crée un nouveau
composant, nommé source, qui se comporte comme le précédent, mais qui ne
fait pas partie de l’assemblage. Ce composant pourra être utilisé par la suite,
par référence à son nom. Rappelons que la création de ce nom peut grandement
aider le typage, car on peut alors spécifier le type de ce nouveau composant.
Sans ce nom, il est impossible avec notre implantation actuelle de donner un

InfiniteSource(DATA \<00
00 c0 ae 67 ef 08 00 45 00 00
28 00 00 00 00 40 11 77 c3 01 00
00 01 02 00 00 02 13 69 13 69 00
14 d6 41 55 44 50 2070 61 63 6b
65 74 21 0a>, LIMIT 5, STOP
true)

(a) Composant anonyme

source : : InfiniteSource(DATA
\<00 00 c0 ae 67 ef 08 00 45 00
00 28 00 00 00 00 40 11 77 c3
01 00 00 01 02 00 00 02 13 69
13 69 00 14 d6 41 55 44 50 2070
61 63 6b 65 74 21 0a>, LIMIT
5, STOP true)

(b) Composant nommé ‘source’

Figure 4.14 – Deux utilisation du composant InfiniteSource

type précis à une instance du composant InfiniteSource, qui possède alors
un type de sortie générique (une variable locale de type élémentaire routée par
une variable de routage duplicable). La seconde figure 4.15 présente l’algorithme
d’assignation des types aux composants Click. En effet, nous avons les com-
posants nommés (qui ont déjà un type), et ceux utilisés directement, auxquels
nous donnons un type approximatif.
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if c n’est pas nommé then
c← le composant de base de c

end if
F ← le type de c
F ← la complétion de F pour typer tous les ports utilisés par c

Figure 4.15 – L’extension des types Click

4.2.3 Le programme central d’inférence

Ce programme est dédié à la vérification de type d’assemblages, qui peuvent
lui être donné de deux façons différentes, ce qui correspond à deux modes
d’exécution du programme. Lorsqu’il est lancé en mode fichier, le programme
attend sur son entrée standard un fichier décrivant toutes les données nécessaires
à la vérification de type d’un assemblage. En mode ligne de commande, le pro-
gramme affiche un message d’accueil, et attend une commande de l’utilisateur
pour charger des données, ou effectuer une opération liée à l’inférence de type.
Ce dernier mode offre donc plus de souplesse d’exécution, et est surtout utilisé
pour tester le bon fonctionnement du programme. Néanmoins, l’utilisation clas-
sique de notre outil suit toujours toujours la même suite de commandes : (i)
charger les constructeurs de types ; (ii) charger la relation de sous-typage entre
ces constructeurs ; (iii) charger les types des composants primitifs ; (iv) charger
l’assemblage ; (v) générer les contraintes à partir de l’assemblage donné ; (vi)
résoudre ces contraintes ; et (vii) afficher les messages d’erreur s’il y en a, ou
afficher le type du composant.

Son Implémentation

Celle-ci est réalisée dans le langage OCaml, et consiste en treize modules
différents. La Figure 4.16 présente ces différents modules, ainsi que leur relation
de dépendance. Le module principal est pluto, qui est aussi le nom de notre
programme d’inférence.

MapString et SetString. Ces deux modules implantent respectivement de
simples instanciations des signatures OCaml Map.S et Set.S, avec string comme
type de base, et y rajoute quelques fonctionnalités utiles et récurrentes pour le
reste de notre programme. MapString sert surtout à l’implantation des types
ensembles, et SetString sert pour la mise en place des kinds.

Informations. Ce module contient toutes les informations de base d’un type,
comme par exemple, sa (pour les types élémentaires) ou ses (pour les types
routés et les types rangés) kinds. D’autres informations y sont aussi stockées,
comme le composant et l’interface où le type est utilisé dans l’assemblage, afin
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Substitutions

Parser_types
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Parser_configuration
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Constraints
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Errors

Pluto

SetString

Figure 4.16 – Les dépendances entre les modules

de connâıtre l’endroit où un problème de typage survient, et le signaler dans les
messages d’erreur.

Types. C’est dans ce module que nous définissons l’implantation de tous les
types de notre système, ainsi que la relation de sous-typage et les types des
composants primitifs. Il contient donc deux table pour stocker ces deux dernières
données, et propose un large choix de fonctionnalités de manipulation de types,
comme leur création, la manipulation de leurs informations, afin de rendre facile
la définition de l’inférence.

Errors. Lorsqu’une erreur de typage survient dans notre programme, celui-ci
lève une exception qui contient quelques informations utiles pour résoudre le
problème. Ces différentes exceptions sont définies dans ce modules, qui contient
aussi différentes fonctions pour afficher dans un message clair les différentes
informations contenues dans chaque exception.

Substitutions. Comme son nom l’indique, ce module implante et gère les
substitutions en définissant le résultat d’une application d’un type à une sub-
stitution.

Constraints. Ce module définit l’implantation de tout les types de contraintes
de notre inférence de type. Il implante aussi l’algorithme de résolution tel qu’il
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est définit dans la partie 4.1.3. De plus, lorsque l’algorithme de résolution ter-
mine sans avoir levé aucune erreur, ce module permet de calculer une substitu-
tion validant la contrainte.

Configurations. C’est ici que sont définit les différentes structures représentant
les composants et processus. Nous avons omis d’inclure les envois de messages
dans notre implantation, car de tels éléments ne sont généralement pas déclaré
dans un ADL, et peuvent facilement être encodé par un composant primitif.
La réduction du calcul n’est pas non plus implantée, n’étant pas utile pour le
mécanisme d’inférence. Par contre, ce module contient l’implantation de l’algo-
rithme de génération de contrainte, à partir d’une configuration, et des types
des composants primitifs donnés dans le module Types.

Lexers et Pasers. Ces outils servant à parcourir les différentes informations
textuelles données en entrée de notre programme sont classiquement construits
avec camlyacc et camllex.

Pluto. Ce module principal utilise tout les modules sus-mentionnés en assem-
blant toutes leurs fonctionnalités, permettant ainsi les deux modes d’exécution
du programme. Par exemple, il contient une table associant chaque nom de com-
mande à l’appel d’une fonction particulière, comme la commande “load type”
qui exécute le parseur chargeant les informations sur les types, ou la commande
“solve” qui active la fonction de résolution des contraintes générées. En mode fi-
chier, l’exécution du programme est pré-définie, et charge tout d’abord les types,
puis la configuration, génère les contraintes qu’il résout, et affiche le résultat.

La syntaxe d’entrée de notre programme

Dans le chapitre précédent, nous avons donné une syntaxe pour les assem-
blages et les types, relativement épurée afin de simplifier la définition de noter
système de type. Nous avons voulus garder un langage similaire pour la descrip-
tion de ces éléments pour notre programme d’inférence, mais quelques adapta-
tions ont été néanmoins nécessaires, en particulier pour les types où il peut être
intéressant de pouvoir spécifier les kinds des variables. D’autre légères modifi-
cation ont été apportées à la syntaxe, inspirées du langage OCaml, afin d’avoir
un résultat plus esthétique et lisible. Dans la présentation de notre syntaxe, les
mots clefs sont écrits en gras, et ‘ident’ correspond à toute châıne de caractères
alphanumériques qui n’est pas un mot clef.

La syntaxe des assemblages. Avec notre simplification du calcul, qui ne
prend pas en compte les envois de messages, une configuration est simplement
un ensemble de composant mis en parallèle. Dans notre syntaxe (décrite Figure
4.17), un processus est donc une liste de composants séparés par un point-virgule
et terminée par deux point-virgules. Un composant peut être primitif, et dans ce
cas, est identifié par son nom avec ident, ou composite, auquel cas nous spécifions
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sont nom avec ident, ses capacités d’entrées et de sortie, ainsi que son processus
interne. Notons que nous avons une troisième façon d’utiliser un composant, de
la forme ident with channelMod, ce qui permet d’utiliser des composants avec
des canaux différents de ceux spécifiés dans le type. Cela est extrêmement utile

main ::= componentList ; ;
componentList ::= component | component ; componentList

component ::= ident | ident with channelMod
| ident = restriction begin componentList end

restriction ::= (input : stringList ; output : stringList)
channelMod ::= ident -> ident | ident -> ident , channelMod

stringList ::= 0 | ident | ident , stringList

Figure 4.17 – Les assemblages

pour placer deux instances d’un même composant dans différents endroits d’un
assemblage, ou, dans le cas de Dream et Click, de mettre facilement en place
le mécanisme de remplacement d’interfaces en canaux. Considérons par exemple
le composant InfiniteSource avec le port 1 connecté au port 2 du composant
Idle. Notre algorithme de transformation des ports unifie ces deux ports en
remplaçant par exemple les deux ports par le canal a. Ainsi, l’assemblage dans
notre langage aura la forme suivante

InfiniteSource with 1 -> a; Idle with 2 -> a; ;

Ainsi, avec ces annotations de remplacement de canaux, les deux composants
gardent le même comportement, mais sont maintenant connectés, ce qui est pris
en compte aussi au niveau des types. Finalement, ce remplacement de canal
est aussi très pratique lorsque nous écrivons des assemblages à la main : nous
pouvons spécifier les composants ayant des interfaces avec des noms génériques,
comme entrée ou sortie, et connecter ces interfaces dans l’assemblage avec la
construction with. L’entrée ‘restriction’ de la grammaire présente comment les
capacités d’entrée et de sortie des composants sont définies. Ces deux capacités
consistent en des liste de noms de canaux séparés par une virgule, 0 étant la
liste vide.

La syntaxe des types. Cette syntaxe, présentée Figure4.18, est plus com-
plexe que la précédente, car nous avons besoin de plus de constructions pour
définir toutes les données concernant les types. En effet, en plus des types tels
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que nous les avons présentés le chapitre précédent, nous avons aussi besoin de
déclarer les constructeurs de types, la relation de sous-typage, et le type de
chaque composant primitif utilisé. La définition de ces différentes données se
présente dans notre syntaxe sous la forme d’une liste de déclarations terminée
par deux point-virgules. Nous avons trois types de déclaration : (i) type ident
définit ident comme étant un nouveau constructeur de type ; (ii) rel ident ident
instaure une relation de sous-typage entre deux constructeurs de type, le premier
étant alors sous-typge du second ; et (iii) val ident : fType qui sert à définir
le type d’un composant primitif (ident étant le nom du composant, et fType
son type). Le reste de la syntaxe est relativement similaire à celle décrite Partie
3.2, avec quelques adaptations au niveau de la syntaxe, comme par exemple
l’union, qui est représentée par ‘+’ ou l’ensemble vide qui est représenté par
zéro. La syntaxe des variables est toutefois étendue, afin de prendre en compte

main ::= ; ; | decl main
decl ::= type ident | rel ident ident | val ident : fType

fType ::= forall stringList.fType | cType -> cType
cType ::= 0 | ident : rType | ident : rType + cType
rType ::= [ routingVar | mType ] | [ ident : rType | rType ]

mType ::= simpleVar | ident | ident(mTypeList)
| {row} | (mType)

row ::= simpleVar | Abs
| ident : Abs ; row | ident : Pre mType ; row

mTypeList ::= mType | mType , mTypeList

routingVar ::= 'ident
| @(ident : Kind = stringList) | @(ident : Kindf = finality)
| @(ident : Kind = stringList | Kindf = finality)

simpleVar ::= 'ident | @(ident : Kindf = locality)
locality ::= &local | &global
finality ::= &duplic | &final

stringList ::= 0 | ident | ident , stringList

Figure 4.18 – Les types

la spécification des kinds. Cette spécification est en effet quelques fois nécessaire,
en particulier pour le typage des routeurs, où les variables de routages ont une
kind non vide. La façon basique d’utiliser une variable est similaire à OCaml,
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où l’on utilise la syntaxe 'ident. Dans ce cas, notre algorithme de chargement
essaye de donner les kinds correspondant le mieux à cette variable, mais échoue
tout de même quelques fois. Dans ces conditions, nous pouvons donner explicite-
ment la ou les kinds des variables, avec @(ident : Kind = . . . | Kindf = . . . ).
Le mot clef Kind correspond à la déclaration de la kind de routage (resp. de
rangée) des variables de routages (resp. des variables de type rangé), et Kindf
sert à spécifier si une variable est locale ou globale, ou bien duplicable ou non
dans le cas d’une variable de routage. Le reste de la syntaxe propose quelques
modulations par rapport à la définition des kinds, permettant de n’en donner
qu’une si l’autre est correctement calculée.

Les messages de sortie

Ces messages ne respectent pas de syntaxe pour le moment. Les messages
d’erreur commencent tous par ‘* Error ’, et quand aucune erreur ne survient,
le programme affiche le type de l’assemblage en utilisant la syntaxe des types
que nous venons de présenter.

4.2.4 Nos résultats

Nous avons tout d’abord testé notre programme sur des exemples simples,
écrits à la main, afin de s’assurer qu’il fonctionnait correctement, et que les
messages d’erreur correspondaient bien aux problèmes de typage rencontrés. A
partir de cela, nous avons pu faire évoluer ces messages pour qu’ils donnent des
informations utiles sur comment corriger les problèmes rencontrés. Nous nous
sommes alors concentré sur le typage d’assemblages Click et d’une grosse confi-
guration Dream, nommée Cosmos [30]. Le typage de ces assemblages n’avait
pas pour but de vérifier si notre programme capturait bien les erreurs sou-
haitées, les exemples étant largement utilisés, et donc très certainement, sans
erreur, mais nous a permis de juger la difficulté de typer ce genre d’assemblage,
en particulier quelle est la complexité d’assigner des types aux composants pri-
mitifs, et quelles sont les modifications à apporter aux assemblages fonctionnant
pour être typables. Enfin, cela nous a permis de voir si notre implantation avait
une exécution rapide ou non (notre algorithme ayant une complexité exponen-
tielle). Ces temps d’exécution sont présentés Figure 4.19, et nous semblent assez
raisonnables.

Assemblage Composants Primitifs Canaux Temps (sec)
COSMOS (Dream) 439 340 662 11.714
dnsproxy (Click) 9 8 7 0.288

fromhost-tunnet (Click) 24 22 24 0.103
mazu-nat (Click) 60 56 54 0.286

Figure 4.19 – Le temps d’exécution de notre programme
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Notre outil fonctionne donc relativement rapidement, est bien adapté pour
capturer les erreurs de manipulation de messages, mais son utilisation au sein de
Click et de Dream s’est avérée plus difficile que prévu, et ce, pour des raisons
différentes pour chaque librairie. Chacune des difficultés a pu être résolu par de
simples modifications des fichiers ADL, mais nous considérons ces altérations
comme des solutions temporaires, en attendant d’avoir les moyens de corriger
élégamment ces problèmes.

Lors du typage des assemblages Click, nous nous sommes heurtés à deux
problèmes majeurs : le typage des messages, et la gestion du routage. Contrai-
rement à ce que l’on pourrait croire à première vue, ce n’est pas le manque de
structure des messages qui nous a posé problème. En effet, comme nous l’avons
dit, ces messages, même s’ils ne sont considérés par la libraire comme des ta-
bleaux d’octets, correspondent néanmoins à des messages structurés, comme
cela est souvent le cas dans les protocoles de communication. Ceux que nous
avons rencontrés étaient des messages TCP/IP ou UDP/IP, et ne posaient donc
pas de problème de structuration. Par contre, c’est avec le routage, et donc la
définition des types routés que nous avons eu des difficultés. Click possède en
effet grand nombre de routeurs (généralement des instanciations du composant
Classifier). Parmi eux, certains composants routent les messages par rapport
au protocole utilisé. Ces derniers sont la source du problèmes, car en encodant
chaque message, non pas comme un message structuré, mais comme un mes-
sage annoté par le protocole utilisé, nous pouvons donner aux composants un
type correspondant exactement à leur comportement. Une telle approche ne
convient pas toutefois aux routages qui se font par rapport aux adresses IP, qui
sont en trop grand nombre pour être correctement traitées. Nous avions donc
le choix entre encoder les protocoles comme des champs dans un message, et
ainsi respecter la structure des messages, et encoder les protocoles comme des
annotations, permettant ainsi un typage des routeurs, mais perdant du coup
une partie de la structure stockée dans les messages. Dans nos exemples, nous
avons choisi la seconde solution, le routage étant assez important dans ces as-
semblages. Mais nous pouvons remarquer, que pour avoir des types encore plus
précis, nous pouvons utiliser à la fois les annotations de protocole ainsi que la
structure correspondante. Le second problème survenu lors de la définition des
types des composants primitifs de Click concerne les multiplexeurs. En effet,
notre système de type impose que les routeurs et les multiplexeurs aillent de
paire, les uns ôtant les annotations de routage, les autres les rajoutant. Or,
cette dualité n’est pas respectée dans les assemblages Click. Par exemple, dans
dnsproxy, un routeur possédant trois ports de sortie (pour les protocoles TCP,
UDP, et les autres) envoie les messages des deux premiers ports vers un com-
posant, qui est lui-même suivit d’un routeur dissociant les protocoles UDP et
TCP. Ce dernier routeur ne correspond donc pas à un multiplexeur joignant les
deux sorties du premier, ce qui rend l’assemblage non-typable. Afin de résoudre
le problème, nous avons rajouté dans l’assemblage un composant qui n’existe
pas en réalité, et qui joue le rôle du multiplexeur manquant.

La librairie Dream possède les mêmes types de routeurs, et peut donc causer
des problèmes similaires pour la définition des types. Néanmoins, l’assemblage
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que nous avons typé ne comporte pas de routeur, et ce sont d’autre difficultés que
nous avons rencontrées, principalement liées à certains outils de définition des
assemblages Fractal. Tout d’abord, rappelons que Fractal (et donc Dream)
est implanté en Java, et donc les librairies de composants, entre autre celle de
Dream, est mise à disposition sous forme de fichiers .jar. Notre premier travail
fut donc d’extraire de ce fichier les différents fichier ADL et Java correspondant
à la bibliothèque Dream, les modifier de façon à y inclure les types de tous les
composants de cette librairie, et de tout ré-assembler en le fichier .jar original.
Nous nous sommes ensuite penché sur la définition des types des composants
primitifs de Cosmos, et nous nous sommes heurtés à une seconde difficulté. En
effet, Cosmos utilise l’outil Fraclet [95] permettant de construire des composants
avec de la programmation par aspect, en utilisant des annotations Java. En
conséquence, une grande partie des composants primitifs et des assemblages de
Cosmos sont définis par des annotations Java, et non pas des fichiers ADL : il
nous était impossible donc d’annoter les composants primitifs par leur type. Afin
de résoudre ce problème, nous avons un peu étudié le fonctionnement de l’outil
Fraclet. Il est apparu que la compilation Java des annotations Fraclet générait
les fichiers ADL correspondant à la définition des composants primitifs et des
assemblages. Nous avons donc généré ces fichiers, que nous avons pu annoter par
nos types. Une troisième difficulté est alors apparue, et concerne l’héritage entre
les composants. En effet, Fractal permet d’un composant d’hériter d’un autre,
ce qui a pour conséquence que le premier possède toute les interfaces du second,
facilitant ainsi la définition de composants de structure semblable. Par contre,
dans notre cas où les interfaces ont des types, le composant fils hérite aussi
des types des interfaces du composant père, ce qui génère dans nos assemblages
des composants primitifs ayant plusieurs types et des composants composites
typés. De plus, le type hérité, provenant d’un composant ayant un code différent
et donc un comportement différent, ne correspond pas au comportement du
composant fils. Ainsi, cet héritage défini par Fractal, et ne prenant en compte
que la structure des composants, et non pas leur comportement, n’est pas valide
du point de vu de nos type. Nous avons résolu ce problème en remplaçant tous les
héritages entre composants par les interfaces correspondantes, que nous avons
ainsi pu typer librement.

4.3 Conclusion

Dans ce chapitre, nous avons présenté un algorithme d’inférence pour le
système de type décrit dans le chapitre précédent, ainsi que l’implantation que
nous en avons faites. Cette dernière est structurées en trois modules différents,
afin d’avoir une plate-forme de typage souple et extensible : il suffit en effet
de rajouter un nouveau module de traduction pour permettre la vérification de
type dans un nouveau modèle à composant. Du fait des règles de duplication,
notre algorithme a une complexité exponentielle en la taille de l’assemblage
à typer, mais en pratique, il garde un temps d’exécution raisonnable, cette
composante exponentielle étant principalement causée par des châınes de rou-
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tage : ces châınes restent de taille très limitée dans les assemblages courants.
Enfin, ce travail nous a permis de voir que même si notre outil de typage cap-
ture bien les erreurs de manipulation de message, il reste néanmoins quelques
améliorations à lui apporter, aussi bien du côté du système de type que de
son implantation elle-même, pour le rendre aisément utilisable par Click et
Dream. En effet, le système de type possède des types routés, qui permettent
d’avoir de l’inférence de type en présence de composant de routage, ce qui n’était
pas possible avec notre première approche, mais aussi qui ne sont pas assez
souples pour typer de manière intuitive des assemblages comportant de tels
routeurs. Une généralisation de ces types serait donc grandement appréciable.
Une première possibilité serait d’assouplir la structure d’arbre binaire de ces
types, en les rendant n-aires, ce qui pourrait encore être étendu par leur in-
clusion directement dans les types de messages. De cette façon, nous pourrions
avoir des messages qui serait des composants, permettant ainsi une certaine
forme de reconfiguration dynamique telle que dans le calcul HO-π. Une dernière
possibilité d’amélioration, que nous n’avons pas encore vraiment étudié, serait
d’étendre notre système de type par des types comportementaux tels qu’utilisé
par [60, 61, 25] pour capturer les inter-blocages. Dans notre cadre d’utilisation,
ce genre de types permettraient de typer avec plus de précision les reconfigu-
rations durant l’exécution des assemblages. Du côté de notre implantation, les
deux modules spécifiques à Click et à Dream pourrait être étendus. Dans le
cas de Click, deux améliorations nous semblent particulièrement importantes :

1. Ne pas typer les parties de bas niveau des assemblages. Comme nous
l’avons fait souvent remarquer, les messages de Click sont des messages
structurés, sauf dans certaines rares circonstances. Un exemple qui nous a
été présenté est le protocole de slicing, où les messages sont découpés en
plusieurs paquets avant d’être envoyé à un autre composant, et recomposé
par la suite. Dans ce type de protocole, les messages perdent temporaire-
ment leur structure pour ne devenir que des tableaux d’octets, ce qui pose
un gros problème de typage. Il serait donc intéressant de pouvoir spécifier
que certaines partie d’un assemblage est de bas niveau, que son compor-
tement interne n’est alors pas typable, tout en permettant de définir les
types des ports d’entrée et de sortie de cette partie, afin de pouvoir vérifier
correctement le type du reste de l’assemblage.

2. Pouvoir typer les paramètres des composants. Comme nous l’avons vu
précédemment, la plupart des composants Click ont des paramètres qui
influent sur leur comportement, les exemples les plus flagrant étant les
composants InfiniteSource dont un des paramètres est le message en-
voyé par le composant (et donc qui influe directement sur son type), ou
Classifier dont les paramètres sont des motifs de routage. Permettre
d’annoter par des types les messages et les motifs, afin de générer un ty-
page précis des composants, nommé ou non, serait un apport appréciable
à notre module qui reste pour le moment relativement simpliste. Cet ajout
demanderait cependant la modification de la syntaxe de Click par l’ajout
d’annotations de types, et la définition dans le module d’un premier ou-
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til d’inférence, calculant à partir du nom d’un composant de base de la
librairie Click et de ses paramètre, le type du composant résultant.

Finalement, il serait intéressant aussi de rajouter quelques outils autour de notre
module pour Dream afin de résoudre les deux difficultés majeures que nous
avons rencontré lors du typage de l’assemblage Cosmos. Ainsi, nous pourrions
étendre l’outil Fraclet par de nouvelles annotations, permettant de spécifier di-
rectement dans les fichiers Java, et avec les annotations concernant les com-
posants, les types des interfaces des composants primitifs. Enfin, du côté de
l’héritage entre composant, nous pensons qu’une simple modification de la syn-
taxe XML des fichiers ADL, permettant la re-définition du type des inter-
faces, et un traitement adapté par notre module pourrait facilement résoudre le
problème.
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Chapitre 5

Le langage Oz/K

Comme nous l’avons vu jusqu’à présent, la partie principale de nos tra-
vaux consiste en la définition de calculs de processus relativement simples, la
création de systèmes de type associés et à l’étude de leurs différentes propriétés.
Néanmoins, en parallèle à ces travaux, nous avons aussi développé un langage
noyau 1 nommé Oz/K. La motivation principale pour la création de ce langage
est l’étude des primitives permettant la mobilité de code telle qu’elle est définie
par exemple dans les Ambients, le modèle Fractal ou le kell-calcul. En effet, le
but de notre travail de thèse est de définir un système de type pour un calcul de
processus comportant de telles primitives. Or, parmis tous les travaux qui ont
servis de base à notre étude [7, 17, 23, 26, 98, 52, 40, 70, 9, 53, dfusion], il est
nous a été impossible de voir émerger un consensus concernant les opérateurs
à utiliser pour mettre en place la mobilité de code. Nous avons donc repris ces
différents travaux et essayé de trouver par nous-même une solution acceptable
aux difficultés que soulève la définition de ces opérateurs. Notons que le but
de cette étude n’est pas de trouver un langage qui à la fois comporte des pri-
mitives de reconfiguration et puisse être typable : nous ne nous intéressons ici
qu’aux primitives et à leur sémantique, avant de pouvoir tester une méthode
permettant de les typer.

Nous proposons dans ce chapitre une évolution des structures du kell-calcul
avec partage [52] comme base de reconfiguration de notre langage. Nous avons
choisi ce calcul comme point de départ pour notre approche pour trois raisons
principales : (i) comme quelques autres calculs de processus, il permet d’encap-
suler des composants dans d’autres composants, ce qui permet de structurer
finement un programme ; (ii) il possède un opérateur de passivation permettant
de suspendre l’exécution d’un composant et de stocker son état pour pouvoir soit
le détruire, soit le relancer plus tard et à dans un autre environnement ; et (iii)

1. Le terme noyau signifie que le langage ne met à disposition que les primitives mini-
males pour la déclaration d’une sémantique cohérente.Un tel langage est conçu pour être le
coeur d’un langage plus évolué contenant des opérateurs plus complexes se traduisant en une
séquence de commandes primitives : ces opérateurs sont donc considérées comme du sucre
syntaxique au dessus de notre langage de base.
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il possède une capacité de partage permettant des communications entre com-
posants distant (c’est à dire, séparés par plusieurs frontières de composants).
Néanmoins, ce calcul possède toutefois quelques défauts, le principal concer-
nant le partage. Ce dernier est en effet encodé dans ce calcul via des sortes de
pointeurs que les processus peuvent s’échanger. Ces pointeurs référencent des
composants distants et permettent de simuler leur présence en local. Ainsi, il
est possible, une fois que l’on possède un pointeur, de l’envoyer à n’importe quel
processus sans aucun contrôle, ouvrant ainsi d’énormes failles de sécurité. Dans
notre approche, nous avons alors remplacé le partage par un système de porte
très similaire à celui présenté lors de notre deuxième calcul, Chapitre 3. Un
autre défaut mineur du kell-calcul concerne la passivation. Cette opération est
en effet très intéressante pour la reconfiguration, car elle permet, entre autre, de
déplacer un composant durant son exécution. Par contre, il est impossible dans
ce calcul de configurer un composant passivé en vue de son redéploiement dans
un environement différent de celui dans lequel il s’exécutait à l’origine. C’est
pourquoi nous testons dans cette approche quelques primitives permettant de
manipuler des composants passivés : nous avons par exemple une commande
permettant de modifier les canaux de communication qu’utilisait un composant,
afin de pouvoir le reconnecter dans son nouveau site d’éxécution.

Nous avons de plus profité de ce travail pour intégrer nos primitives de re-
configuration dans un langage noyau. Cette approche a l’avantage, par rapport
à la simple définition d’un calcul ne comportant que les primitives étudiées,
de montrer quelles sont les contraintes qu’impose l’utilisation de ces opérations
de mobilité de code dans des paradigmes plus classiques, comme la program-
mation impérative ou fonctionnelle. La structure de composant offre de plus
des capacités de concurrence, d’isolation et d’abstraction, qu’il est intéressant
de comparer aux constructions plus classiques, comme les processus légers et
les modules. Afin de pouvoir tester l’intérêt de l’apport de nos primitives dans
un langage de programmation réel, nous n’avons pas défini nous même un lan-
gage noyau, mais nous en avons utilisé un existant : Oz [45, 110, Chapitre 13].
Le choix de ce langage comme base pour nos travaux n’est pas anodin. Tout
d’abord, Oz est un langage noyau, formellement défini, intégrant dans une syn-
taxe minimale des constructions telles que les modules ou les processus légers. Il
est alors possible de comparer ces constructions avec nos composants, ce qui est
difficile à faire pour des langages plus complexes, et même impossible dans des
langages comme le C ou le Java, où les primitives de concurrence n’ont pas une
sémantique précise. Oz est de plus un langage multi-paradigme. En effet, ce lan-
gage est construit sur un coeur de programmation logique d’ordre supérieur (les
procédures pouvant être utilisées comme paramètres), auquel ont été rajoutés
plusieurs primitives pour y intégrer de la programmation impérative, concur-
rente et aussi paresseuse. Le paradigme fonctionnel est lui considéré comme du
sucre syntaxique au dessus de l’appel de procédure. Ainsi avec Oz, nous pou-
vons tester l’intégration de nos primitives dans un large panel de paradigmes et
étudier les possibles conflits ou similarités entre des constructions d’un langage
classique et notre approche pour la mobilité de code. Une autre particularité
intéressante de ce langage est qu’il utilise une sémantique très précise, proche
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de celle d’une machine virtuelle. Notre approche consiste alors en la définition
de nos opérateurs dans la même sémantique, ce qui permet de bien comprendre
leur fonctionnement, leur complexité ainsi que leurs limitations. Finalement, le
langage Oz ne comporte pas de sémantique distribuée (seulement concurrente),
et notre approche est une étude intéressante pour l’extension du langage. Notons
qu’il existe déjà une extension de Oz comportant une sémantique distribuée :
le langage Mozart [29]. Le but de cette extension est de fournir un langage
de programmation complet au-dessus de Oz, tout en permettant l’exécution
répartie des programmes développés dans ce langage. Ainsi, Mozart possède
un environnement d’exécution distribué, et permet d’assigner des politique de
placement aux différents éléments manipulés par un programme Oz. Il est tou-
tefois possible dans ce langage de laisser l’environnement d’exécution répartir
librement les éléments d’un programme sur toute l’architecture matérielle dispo-
nible, et ainsi obtenir ce qui est appelé la transparence réseau dans [27] : c’est à
dire de permettre à un programmeur de définir un logiciel réparti sans qu’il ait à
se soucier de son mode de répartition, et ce, tant qu’il n’y a pas de défaillance de
l’architecture. Néanmoins, l’approche de ce langage se limite à la distribution,
alors que nous nous intéressons ici à la mobilité de code : il est donc intéressant
de comparer nos deux approches, en étudiant à la fois les capacités de placement
de nos deux langages, leurs différentes complexité d’implémentation, ainsi que
la mise en place de la transparence réseau.

5.1 La syntaxe

Le langage Oz/K est construit en conservant intégralement le langage Oz
comme il est décrit dans le chapitre 13 de [110], et en rajoutant à ce langage de
base quelques constructions lui permettant de manipuler des structures à com-
posant. Nous présentation de la syntaxe de notre syntaxe reprend cette structu-
ration, en introduisant tout d’abord Oz, ses différents principes et constructions
de base. Ensuite vient l’extension que nous étudions ici, que nous appelons K,
car issue du kell-calcul.

5.1.1 La partie Oz du langage

Oz [49, 96, 110] est un langage complet, et malgré sa définition en un lan-
gage noyau, comporte beaucoup de constructions. Une présentation extensive
de ce langage demanderait donc plusieurs chapitres, ce qui n’est pas le but de
ce document. Nous nous contentons ici de ne présenter que les points princi-
paux du langage, c’est à dire son coeur fonctionnel ainsi que sa construction
de processus pour la concurrence. Ces différents éléments suffisent en effet à
créer des exemples illustrant les différentes propriétés de notre extension. Nous
reprenons ici les conventions syntaxique de Oz en distinguant trois catégories
de mots dans le langage :

1. Les variables forment tous les éléments manipulés par un programme Oz
possédant une valeur. Elle sont écrites par des mots commençant par une
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S ::= Instruction
skip L’instruction vide

| local X1 ... Xn in S end Création de variables
| X = P Affectation
| proc{P X1... Xn} S end Création de procédure
| {P X1... Xn} Appel de procédure
| if X then S1 else S2 end Conditionnelle
| case X of P then S1 else S2 end Filtrage de motif
| S1 S2 Séquence
| thread{X} S end Création de processus

P ::= Motifs
X | ‘atome’ Variables et atomes

| l(X1: X1’ ... Xn: Xn’) Message structuré

Figure 5.1 – La syntaxe Oz

majuscule.

2. Les atomes sont les valeurs de base du langage, au même titre que les
entiers ou les châınes de caractères et servent par exemple à noter les
noms des champs d’un message structuré. Ils consistent en une châıne de
caractère en italique placée entre apostrophe, comme dans ‘atome’.

3. Finalement, les mots clefs du langage sont écrit normalement et ne com-
mencent pas par une majuscule.

Les concepteurs de Oz préconisent aussi l’utilisation de certaines facilités d’écriture
qui permettent de contourner plusieurs lourdeurs de la syntaxe du langage. En
effet, cette syntaxe, présentée Figure 5.1, fait un usage intensif des variables qui
forment le passage obligé pour pouvoir donner un paramètre à une procédure,
ou pour définir la valeur d’un champ d’un message structuré. Par exemple, la
définition de la valeur de la variable Res, s’écrivant classiquement Res = 5 *

(1 + 2) en C, ML, ou d’autres langages classiques, s’écrit en Oz :

local Tmp1 Tmp2 Tmp3 Tmp4 in

Tmp1 = 1

Tmp2 = 2

Tmp3 = 5

{+ Tmp1 Tmp2 Tmp3}

{* Tmp3 Tmp4 Res}

Afin d’éviter cette lourdeur d’écriture, nous nous permettons d’utiliser directe-
ment des valeurs dans un appel de procédure, et de considérer, quand cela est
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possible, les procédures comme des fonctions dont leur résultat est donné par
leur dernier paramètre. Par exemple, dans {+ 1 2 Tmp3}, Tmp3 est le résultat
de l’addition de 1 avec 2, et nous définissons alors {+ 1 2} comme étant la va-
leur 3. De plus, lorsqu’une expression a une valeur, nous pouvons la donner à
une variable, comme dans Tmp3 = {+ 1 2}. Enfin, en utilisant la notation infixe
pour les opérateurs classiques sur les entiers, l’expression Res = 5 * (1 + 2)

devient valide dans notre syntaxe étendue. Finalement, nous avons la notation
qui correspond à une variable anonyme, généralement mise à la place du résultat
inutile d’une procédure.

Après ces quelques considérations syntaxiques sur le langage, nous passons
à la présentation dans les paragraphes suivant des différentes constructions du
langage.

Les variables et les valeurs. Le langage possède des variables logiques (ou
simplement variables) qui peuvent être liées ou non. Un variable non liée n’a
pas de valeur, alors qu’une liée réfère à une valeur non modifiable qui peut
être un atome ‘valeur’ ou un message structuré. Les messages structurés de Oz
l(X1:X1’ ... Xn:Xn’) sont plus généraux que ceux que nous avons vu jusqu’à
présent : ils consistent en une liste d’association entre des variables Xi et Xi′

(où Xi correspond généralement à un atome du langage définissant le champ
du message, et Xi′ donnant la valeur de ce champ), et possède aussi un nom
l. Néanmoins, les fonctions de manipulation de ces messages sont similaires à
celles que nous avons vues, avec l’accès à un champ, sa délétion ou son rajout.
Ces fonctions sont codées comme des procédures du langage, mais à des fins de
présentation, nous noterons leur utilisation comme nous l’avons dans dans nos
deux calculs précédents.

Oz étant un langage déclaratif, les nouvelles variables sont introduites par
une déclaration de la forme local X1 ... Xn in S end où S est un pro-
gramme quelconque et X1 ... Xn sont les variables frâıchement introduites.
Par défaut, les variables frâıches ne sont pas liées et n’ont donc pas de valeur.
Pour lier une variable, nous utilisons l’expression X = P, où X est la variable que
l’on lie, et P représente la valeur donnée à X. Lorsque le motif P est un atome
ou un message structuré l(X1:X1’ ... Xn:Xn’), X est directement liée à cette
valeur, et lorsque ce motif est une variable Y, X est liée à la valeur de Y. Notons
toutefois que si Y n’est pas liée lors de l’exécution de l’expression X=Y, X reste
non liée : les deux variables prendrons la même valeur dès qu’une affectation
sera appliquée soit à X soit à Y. Notons aussi que lorsque X possède déjà une
valeur, l’expression d’affectation unifie les deux valeurs données 2.

Les procédures. L’expression proc {P X1 ... Xn} in S end crée une nou-
velle procédure, où P est la variable contenant la procédure, X1 ... Xn sont

2. Cette sémantique d’unification implicite est propre à Oz et n’est pas reprise dans
Oz/K, car une simple procédure d’affectation peut dans ce cas impliquer un calcul assez
conséquent.Nous avons donc choisi dans OzK de ne pas permettre l’unification via l’affecta-
tion, mais d’avoir une nouvelle procédure dédiée à l’unification
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ses paramètres et S son code interne. Comme cela est généralement le cas dans
la programmation logique, les paramètres servent à la fois pour les entrées et
les sorties, et et rendent les procédures très polyvalentes, pouvant ainsi servir à
la fois de prédicats, de fonctions et de simples procédures sans effets de bords.
Par exemple, la procédure proc {P X} in local X1 X2 in X=l(a1:X1 a2:X2) end

peut être considérée soit (i) comme une fonction prenant en paramètre une va-
riable non liée et lui donnant la forme d’un message structuré ; soit (ii) comme
un prédicat vérifiant que la variable liée en paramètre est bien un message struc-
turé avec les champs a1 et a2. Un appel de procédure s’écrit {P A1 ... An} où
P est la procédure exécutée et les Ai sont les paramètres de l’appel. Notons que
les procédures sont liés à des variables comme les autres valeurs, et sont donc
des paramètres valides d’une autre procédure.

Les conditionnelles. Notre présentation du langage inclue deux expressions
permettant d’exécuter du code en fonction de certaines données. Nous avons la
construction conditionnelle classiqueif X then S1 else S2 end, qui exécute
S1 si X est liée à ‘true’ ou S2 lorsque X est liée à ‘false’. La construction de
filtrage de motif case X of P then S1 else S2 end teste si X est unifiable
avec P, auquel cas, elle exécute S1, ou sinon, ce sera S2 qui sera lancé. Par
exemple, si la variable X est liée au message structuré rec(a:X1 b:X2), alors
l’expression

case X of rec(a:Y1 b:Y2)

then {P Y1 Y2} else skip end

se réduira en {P X1 X2} (les variables du motifs Y1 et Y2 sont respectivement
liées aux variables X1 et X2 durant l’unification).

La concurrence. Par défaut, Oz est un langage séquentiel : S1 S2 signifie
que S1 sera exécuté avant S2. Il existe néanmoins une commande pour créer
un nouveau flux d’exécution : thread{T} S end crée un nouveau processus (ou
thread) qui exécute la série d’instructions S en parallèle aux autres processus
du programme. Notons que la variable T est liée au statut du thread lors de sa
création. Cela permet par exemple de savoir quand le processus a terminé son
calcul, ou si une erreur s’est produite.

5.1.2 La partie K du langage

La partie K du langage consiste en l’introduction d’une nouvelle structure
de composant dans le langage, que nous nommons kell par héritage du kell-
calcul. Cette structure vient avec deux ensembles d’opérateurs permettant de
manipuler les deux sémantiques indépendantes de cette structure.

La sémantique d’isolation. Les kells forment des frontières entre les diffé-
rentes parties d’un programme, permettant ainsi de structurer, d’abstraire, et de
contrôler les interactions entre les différents constituants un logiciel. Par défaut,
les capacités de communication d’un kell sont les même que dans [98] : il ne peut
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communiquer qu’avec ses composants proches, c’est à dire celui qui le contient
(son père) et ceux qu’il contient (ses fils). Il est toutefois assez facile de voir que
cette isolation forte est extrêmement pénalisante lorsque l’on veut communi-
quer avec des composants distants : dans le kell-calcul, il faut encoder une telle
communication distante entre les kells a et b par une châıne de transmetteurs
qui font passer les messages d’un composant à un autre, au travers de toute
la structure séparant les deux kells a et b. C’est pourquoi nous avons introduit
dans notre extension des portes très similaires à celles que nous avons présentées
dans le Chapitre 3. Leur principe est similaire : elles ouvrent la frontière des
composants pour certains canaux de communication, et les communications uti-
lisant ces canaux ne sont alors plus limitées à être entre composants père et fils.
Néanmoins, quelques modifications ont été apportées sur nos portes : dans le
chapitre 3, les communications étaient asynchrones et les messages pouvaient
franchir les frontières où la porte était ouverte. Ici, la communication est syn-
chrone et, afin de permettre une communication à la kell-calcul même lorsque
les portes sont fermées, nous autorisons à toute communication de franchir au
plus une frontière qui n’est pas ouverte. Nous donnons de plus la capacité aux
composants de contrôler l’ouverture et la fermeture des portes de leurs compo-
sants fils, rendant dynamique la frontière qui dans notre travail précédent était
statique. Enfin, les portes ne sont pas de simples noms ici, comme des atomes,
mais des structures indépendantes qu’il faut créer. Ainsi, en créant une porte
personnelle, on peut s’assurer que seul des entités de confiance peuvent recevoir
des messages sur ce canal sécurisé où peuvent circuler des données sensibles.

La sémantique de mobilité. Les kells forment aussi des entités d’exécution
indépendantes que l’on stopper, dupliquer et déplacer. Le principe fondamental
de ces différentes opérations est la passivation [98]. La passivation est une com-
mande permettant de prendre un kell et de le détruire en sauvegardant son état
dans une valeur spécifique. Ainsi, il devient possible de détruire cette valeur,
auquel cas le composant est définitivement perdu, ou de l’envoyer vers un autre
kell qui pourra relancer son exécution. Plus précisément, la partie K de notre
langage contient une procédure de base, Pack K X, qui prend le contenu du kell
K, et le passive dans une valeur liée à X. Notons que la structure du compo-
sant K est toujours présente, bien que vide, afin que les accès ultérieurs à la
variable K ne causent pas d’erreur. Une telle structure peut de plus être utilisée
de nouveau en y injectant un nouvel ensemble de commande via une procédure
de remplacement de kell. Les valeurs issues de la passivation d’un composant,
que nous nommons valeurs packées, sont sujettes à deux types d’opérations :
des opérations de modifications et une opération de déploiement. Cette dernière
prend le contenu de la valeur (c’est à dire tout les processus et les kells fils) et les
places dans le kell courant, prêt à être exécuté à nouveau. Néanmoins afin que
toutes ces structures puissent s’exécuter convenablement, il peut être nécessaire
des les adapter au préalable à leur nouvel environnement. C’est pourquoi nous
offrons la possibilité de modifier les valeurs packées, permettant ainsi de mettre
à jour certaines références et données en vu de leur future déploiement. L’en-
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semble de ces manipulations sur les composants composent un cycle de vie, que
nous résumons Figure 5.2. Finalement, un composant possède une variable de

actif

passivéK[S1]

K[ ]

Pack(S1)

K[S2]

Pack(S ′
1)

K[S3] K[S3 | S ′
1]

valeur packée
création d’un kell :
kell {K} S1 end

passivation :
{Pack K X}

remplacement du kell K :
kell {K} S2 end

actif

actif actif

modification de la valeur X :
{ Mark X M X’}

re-déploiement de X :
{Unpack X’ Y}

Figure 5.2 – Le cycle de vie d’un composant

statut qui est non liée lors de l’exécution normale du kell, et prend une variable
lors de l’arrêt du composant : soit ‘packed’ si l’arrêt est dû à une commande de
passivation, soit ‘failed’ si l’arrêt est causé par une erreur d’exécution.

Après cette brève introduction, nous présentons la syntaxe de notre exten-
sion, qui se limite à la définition d’une structure de kell, ainsi que différentes
procédures de base manipulant portes, kells et valeurs packées.

Nous rajoutons au constructions précédentes trois nouveaux éléments : les
kells, les portes et la passivation. La syntaxe de ces commandes pour manipuler
ces objets est donnée Figure 5.3, où les termes K, X, Y, Z, G sont de simples
variables.

Les kells. Ces composants sont créés avec la commande kell{K} S end où K

est la variable liée au kell créé, et S le code exécuté dans un nouveau processus
par le composant. De plus, la commande {Status K X} permet de monitorer
les composants Oz/K, et de vérifier leur état de fonctionnement. Il est ainsi
assez facile de détecter une erreur d’exécution dans un kell, et de lancer le
code de gestion d’erreur approprié. Toute cette gestion est expliquée plus en
détail dans la Partie 5.2. Une des problématique de la structure de composant
vient de sa capacité à être passivé, son exécution momentanément suspendue
et reprise dans un environnement pouvant être totalement différent de celui
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S ::= . . .
| kell{K} S end Création d’un kell
| {NewGate X} Création de porte
| {Send G X} Envoi d’un message
| {Receive G X} Recpetion d’un message
| {Open K G} Ouvre la porte G

| {Close K G} Ferme la porte G

| {Pack K X} Stoppe l’exécution d’un kell
| {Unpack X Y} Continue l’execution d’un kell
| {Mark X Y Z} Remplacement des portes d’un kell stoppé
| {Status K X} Lecture du status d’un kell

Figure 5.3 – La syntaxe K

d’origine. Une telle opération peut alors être source d’incohérences dans l’état du
système lorsque l’exécution du composant passivé dépend de son environnement.
C’est pourquoi nous imposons dans notre approche une isolation forte de nos
composants qui ne peuvent communiquer qu’au travers des portes. Une première
contrainte que nous avons afin d’assurer cette isolation est que le code S ne
doit pas compoter de référence à des variables non liées (à part K qui sera
liée durant la création du kell). En effet, si S comporte des variables non liées
provenant de l’extérieur du composant, cela impliquerait que le composant et
son environnement peuvent communiquer via ces variables, empêchant ainsi tout
contrôle des communications associés aux portes. Notons que cette contrainte
n’est pas difficile à implémenter, car elle demande des structures similaires à
celles utilisées pour l’unification, qui est déjà présente dans Oz.

Les portes comme outils de communications. La commande {NewGate
G} crée une nouvelle porte (qui est une valeur), et la lie à la variable G. Cette
variable peut ensuite être utilisée pour les envois de messages ({Send G X}) et
leur réception ({Receive G X}). Les échanges de messages se font par rendez-
vous atomiques, comme pour le π-calcul synchrone : les envois et réceptions
de message sont bloquantes, et ne réussissent que lorsqu’une réception ou un
envoi correspondant a lieu. Cette sémantique, avec l’isolation des composants,
permettent d’assurer le bon fonctionnement 3 de la commande Pack qui stoppe
un composant et sauvegarde son état dans une variable. Notons que l’isolation

3. En effet, avec une communication asynchrone telle que celle que nous avons dans la
Chapitre 3, la commande Pack peut capturer un message en cours de transmission et ainsi
causer un état incohérent dans le système.
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des composants est assurée par le fait que leur code ne comporte pas de variable
libre pouvant être utilisée comme moyen de communication vers le reste du
programme. Dans le paragraphe précédent, nous avons donné une contrainte
dans ce sens, spécifiant que le code initial d’un composant ne pouvait comporter
de variable non liée (à part le nom du composant lui-même). Et afin de garder
cette propriété au cours de l’exécution du composant, nous contraignons les
portes à n’échanger que des valeurs strictes, c’est à dire ne comportant aucune
variable non liée. Ces deux contraintes seront décrites en détails dans la partie
discutant de la sémantique opérationnelle du langage.

Ainsi, les seules primitives de communication entre composants sont les
portes, et cette communication est de plus contrôlée par les frontières des compo-
sants. Cette nouvelle contrainte a pour but de limiter les capacités d’interactions
entre composants, et ainsi de sécuriser des portions de programmes traitant des
données sensibles, ou ayant des fonctions vitales pour l’ensemble de l’applica-
tion (et qui ne doivent alors être corrompues). Par défaut, les communications
directe entre un composant et ses fils, qui ne traversent ainsi qu’une barrière
d’isolation, sont les seules à être autorisées. Cette capacité peut être étendue, et
réduite par la suite, grâce au primitives Open et Close qui ouvrent et ferment
des portes sur les frontières des composants : un composant père peut ainsi
ouvrir la porte G d’un composant fils K avec la commande {Open K G}, ou la
refermer avec {Close K G}. Avec ce principe de porte, nous pouvons étendre
nos capacités initiale, et, lors d’une communication, un message envoyé sur la
porte G peut franchir toute frontière ayant cette porte ouverte, plus une unique
frontière avec cette porte de fermée. Les communications distantes, traversant
plusieurs limites de composants, doivent être autorisée par l’ouverture des portes
servant à la communication. Supposons par exemple que deux composants frères
K1 et K2 veulent communiquer sur la porte G. Leur échange traverse leurs deux
frontières, et il faut donc ouvrir la porte G pour K1 ou K2 pour qu’ils puissent
communiquer. Cette opération est effectuée par le composant père K, avec la
commande {Open K1 G} ou {Open K2 G}. Enfin, les opérations d’ouverture et
de fermeture de porte sont étendues par l’atome ‘all’ permettant de spécifier tout
les sous-composants d’un composant père, ou toutes les portes. Ainsi, {Open K

‘all’ } ouvre toute les portes du composant K, et {Close ‘all’ G} ferme la
porte G de tous les sous-composants du kell courant.

La passivation. La commande {Pack K V} stoppe le composant K ainsi que
tout ses sous-composants, et stocke son état (c’est à dire les différents processus
qu’il exécutait ainsi que les valeurs qu’il utilisait) dans une valeur donnée à la va-
riable V. Cet valeur est appelé une valeur packée, et supporte quelque opération
de modification via la commande {Mark V1 R V2}. Dans cette opération, V1 est la
valeur packée à modifier, R est la commande, et V2 est le résultat. Il existe trois
formes de commandes : (i) gate(G1 G2) remplace les références vers la porte
G1 par des références vers G2 dans V2 ; (ii) proc(P Q remplace la procédure P

par Q ; et (iii) top(K) remplace le composant englobant de la valeur packée par
K. De plus, les modifications apportées à la valeur packée sont marquées, ce
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qui sera pris en compte lors du déploiement de la valeur packée en un nouveau
composant s’exécutant. En effet, les valeurs packées peuvent être utilisée avec
la commande {Unpack V R}, qui crée un nouveau composant similaire à celui
stocké dans V, et l’exécute. Afin qu’il n’y ait aucun conflit entre les variables
utilisée par le programme, et celles venant du composant déployé, la procédure
Unpack renomme tous les objets contenu dans la valeur packée, sauf ceux qui
ont été marquées (et qui correspondent donc à des objets voulus par le pro-
grammeur). Ces nouveaux noms sont aussi mis à disposition dans R, qui est un
message structuré, avec comme champs, les anciens noms des différents objets
de la valeur packée, et comme valeurs, les nouveaux noms correspondant.

5.2 La sémantique opérationnelle du langage

Contrairement aux langages purement fonctionnels, ou aux calculs de proces-
sus tels que nous en avons définis précédemment, notre langage Oz/k possède
des commandes de création d’éléments, comme des processus ou des kells, qui
peuvent être utilisé plus tard dans le programme. Afin de se souvenir de tout
ces éléments créés, nous suivons la même approche que les concepteurs de
Oz en définissant notre sémantique opérationnelle à l’aide de stores (notés σ)
qui stockent tout ces éléments en les associe à des noms unique pour faciliter
leur utilisation ultérieure. De manière similaire, la sémantique concurrente des
threads et des kells est mise en place par des tâches (notées T ) qui associent
des termes du langage aux différentes structures d’exécution en parallèle. Ainsi,
la sémantique opérationnelle du langage Oz/K s’exprime sous la forme d’une
relation de réduction B entre des paires (σ, T ). Une telle paire est nommée
structure d’exécution.

Nous supposons par la suite donné des ensembles dénombrables et disjoints
Ident, Var, Nom et Atome.

Les stores. Ils sont décrits par la grammaire donée Figure 5.4. Un store
consiste en un ensemble de déclarations simples, combinées par la construc-
tion σ ∧ σ. Ces déclaration peuvent être de différents types : nous avons tout
d’abord les décarations de variable x, ainsi que les liaisons de variables x = V ,
où V est une valeur. Viennent ensuite les éléments nommés ξ : E, et quelques
autres expressions que nous ne détaillons pas en entier dans ce document. Nous
donnons simplement deux exemples, qui sont : in(ξ1, ξ2) spécifie que le com-
posant ξ2 est fils de ξ1 ; et un processus léger ξ2 s’exécutant dans un kell ξ1
est noté inth(ξ1, ξ2). Nous avons cin q types de valeurs dans notre store : les
variables x (pour avoir des contraintes d’égalité entre des variables), les noms
ξ (qui correspondent à des éléments de haut niveau, comme des procédures ou
des kells), les messages structurés l(a1 : x1, . . . , an : xn), les erreurs d’unifi-
cation failed(x) et les valeurs packées pack(ξ, T , σ,M). Dans ces dernières,
ξ correspond au nom du kell qui a été passivé, T est la tâche qu’il était en-
train d’exécuter, σ est l’ensemble des données utilisées par le kell, et M est
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σ ::= x Une variable
| x = V Une variable liée
| ξ : E Un élément nommé
| in(ξ1, ξ2) Un composant fils
| inth(ξ1, ξ2) Un thread dans un kell
| σ ∧ σ

V ::= x Une variable
| u Une valeur de base
| ξ Un nom
| l(a1 : x1, . . . , an : xn) Un message structuré
| failed(x) Une valeur d’erreur
| pack(ξ, T , σ,M) Une valeur packée

E ::= Un élément
proc{$ X1 . . . Xn}S end Une procédure

| thread(x) Un processus léger
| kell(O, x) Un kell
| gate Une porte

O ::= {ξ1 · ξ2} Ouverture de portes
| ξ · G | K · ξ | K · G
| O ∪O | O \O

Figure 5.4 – La grammaire des stores

l’ensemble des noms qui ont été marqués par la commande Mark. Les éléments
associés aux noms du store peuvent être de quatre types différents : nous avons
tout d’abord les procédures proc{$ X1 . . . Xn}S end avec X1 . . . Xn ses pa-
ramètres et S son code ; Les procéssus léger sont notés thread(x), où x est
la variable contenant le status du processus, ce status n’étant lié qu’à la ter-
minaison du processus, et signalant à ce moment si cet arrêt est normal, ou
causé par une erreur survenue durant son exécution ; les composants ont une
structure similaire à laquelle sont rajoutées les informations O concernant les
ouvertures de portes : kell(O, x). Ces informations sont construites comme des
ensembles finis ou co-finis de déclaration {ξ1 · ξ2}, qui signifie que la porte ξ2
est ouverte pour le composant fils ξ1. Le terme spécial K (resp. G) est utilisée
pour construits les ensembles infinis, et correspond à tout les composants fils du
composant courant (resp. toutes les portes). Les notations O ∪ O et O \ O ont
la signification usuelle des opérations sur les ensembles. Dans la suite, et afin de
simplifier la présentation de la sémantique de notre langage, nous ne ferons pas
de distinction entre la syntaxe de O, et l’ensemble qu’il représente.

Notons que dans le cas d’un kell, la variable de status peut aussi prendre
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la valeur packed, signifiant que le composant a été passivé. Enfin, un nom peut
correspondre à une porte gate, qui ne contient aucune donnée annexe.

Les tâches. Ces éléments sont les structures d’exécution de notre sémantique
opérationnelle. De manière similaire aux calculs distribués, ces structures forment
les différents processus en parallèle du programme en cours d’exécution. Ces pro-
cessus contiennent le code qu’ils exécutent, qui se présente comme une extension
de la syntaxe présentée Figure 5.1 et 5.3. Cette extension consiste en le simple
remplacement des variables du langage par des variables du store. Un terme S
étendu est notée par la suite S. Les tâches sont construites à partir de cette
extension, grâce à la grammaire présentée Figure 5.5. Intuitivement, une tâche

T ::= ξT | T T Les tâches
T ::= 〈〉 | 〈S T 〉 Les processus légers

Figure 5.5 – La syntaxe des tâches

est un multi-ensemble de threads nommé ξT . Ces processus légers sont soit ter-
miné, soit encore en cours d’exécution avec une commande S à accomplir, et
une continuation T .

5.2.1 La relation de réduction

Comme nous l’avons introduit précédemment, la sémantique opérationnelle
du langage Oz/K est définie par une relation entre des structures d’exécution
(σ, T ). Comme pour les calculs précédemment, cette relation est introduite par
un ensemble de règles de réduction, présentant de manière formelle le comporte-
ment de chacune des commandes du langage. Nous adoptons dans cette partie la
même approche envers la sémantique opérationnelle que le chapitre 13 de [110],
et en particulier, nous adoptons la même notation pour les règles de réduction.
En effet, cette formulation des règles, définie pour le langage Oz, est relative-
ment bien adaptée pour gérer à la fois des stores et des tâches. De plus, le fait
d’utiliser le même formalisme que celui dans lequel a été défini la base de notre
langage Oz/K, montre avec clarté que ce langage est bien une extension qui ne
modifie en aucun cas les fondements de Oz, et qui ne pourrait être encodée avec
les opérations de base de Oz. Les règles d’inférence pour définir la réduction du
langage Oz/K prend la forme suivante, cette règle signifiant que la structure
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d’exécution (σ, T ) se réduit en (σ′, T ′) sous la condition C :

T T ′
σ σ′

si C

Quelques définitions préliminaires

Comme dans les calculs précédents, nous introduisons la sémantique opéra-
tionelle de notre langage par un ensemble de définitions donnant les bases sur
lesquelles sont fondées nos règles de réduction.

L’équivalence structurelle. Cette relation de réduction fontionne modulo
une relation d’éqauivalence structurelle sur les termes manipulés (tâches et
stores) qui identifie les éléments de sémantique semblable. La Figure 5.6 présente
l’équivalence structurelle entre les tâches, qui identifie les termes du calcul mo-
dulo α conversion. Les tâches sont identifiées modulo associativité et commu-
tativité des processus légers : ces derniers s’exécutant en parallèle, l’ordre dans
lequel ils sont déclaré n’a pas d’importance.

S1 ≡α S2

S1 ≡ S2

T1 T2 ≡ T2 T1 T1 (T2 T3) ≡ (T1 T2) T3
T1 ≡ T2

T1 T ≡ T2 T

Figure 5.6 – La relation d’équivalence entre tâches

L’équivalence structurelle pour les stores, présentée Figure 5.7, est elle aussi
assez concise. Là encore, les éléments du store, déclarant simplement les différents
objets construits par le programme durant son exécution, peuvent permuter li-
brement. De plus, les égalités impliquant des termes du calcul équivalents sont
elles aussi équivalentes.

La sémantique des stores. Afin de simplifier la manipulation des stores,
nous définissons une syntaxe simple de contrainte, donnant quels éléments sont
déclarés si une variable est liée ou non, si deux variables sont unifiable, etc.
Cette syntaxe est donnée Figure 5.8. Afin de ne pas avoir de doublons, nous
utilisons dans cette figure le symbole ε pour dénoter soit une variable x soit un
nom ξ. à partir de ces contraintes, nous construisons Figure 5.9 le prédicat �
entre un store σ et une contrainte φ, définissant quand un store valide une telle
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σ1 ≡ σ3 σ2 ≡ σ4

σ1 ∧ σ2 ≡ σ4 ∧ σ3

T1 ≡ T2 σ1 ≡ σ2

x = pack(ξ, T1, σ1,M) ≡ x = pack(ξ, T2, σ2,M)

S1 ≡ S2

ξ : proc{P X1 . . . Xn} S1 end ≡ ξ : proc{P X1 . . . Xn} S2 end
x = y ≡ y = x

Figure 5.7 – La relation d’équivalence entre les stores

φ ::= σ | x = ⊥ | V on V | ¬φ | ∃ε.φ | ∀ε.φ | φ ∧ φ | φ ∨ φ

Figure 5.8 – Les contraintes de store

contrainte. Informellement, ce prédicat est réflexif et transitif (dans le sens où
un store est une contrainte). De plus, la déclaration de valeur dans un store est
transitive : si x = y et y = V sont dans le même store, ce la signifie que y = V ,
mais aussi que x = V . Les autres règles présentées dans la Figure définissent la
signification de chaque terme de contrainte. Par exemple, la contrainte x = ⊥
signifie que la variable x est déclarée dans le store, mais n’est pas liée à une
valeur. De manière similaire, la contrainte V on V ′ signifie que ces deux valeurs
sont unifiables. Finalement, les six dernières règles montre comment les lieurs
classiques de la logique et les opérateurs de négation ¬ et de disjonction ∨ sont
interprétés dans notre sémantique. La sémantique de ces lieurs est construite
à partir de deux fonctions sur les stores : v et n qui donnent respectivement
les variables et les noms déclarés dans le store en paramètre. Plus précisement,
nous pouvons définir les ensembles n(σ) et v(σ) comme suit :

n(σ) , {ξ | ∃E, σ � x = ξ ∨ ξ : E}
v(σ) , {x | ∃V,O, σ � x ∨ x = V ∨ failed(x) ∨ thread(x) ∨ kell(O, x)})

Les stores non valides. Les stores de notre langage ont un grand pouvoir
d’expressions, ce qui nous permet de connâıtre beaucoup de chose sur l’exécution

134



σ � σ
σ1 � σ2 σ2 � σ3

σ1 � σ3

σ � φ1 ∧ φ2

σ � φ1

σ � φ1 σ � φ2

σ � φ1 ∧ φ2

σ � y = V ∧ x = y

σ � x = V

σ � x ∀V, σ 6� x = V

σ � x = ⊥
V ≡ V ′

σ � V on V ′

σ � V1 on V2 ∧ V2 on V3

σ � V1 on V3

σ � x = ⊥
σ � x on V

σ � x = V ∧ V on V ′

σ � x on V ′

σ � x on y

σ � failed(x) on failed(y)

σ � x1 on x′1 ∧ · · · ∧ xn on x′n

σ � l(a1 : x1, . . . , an : xn) on l(a1 : x′1, . . . , an : x′n)

σ 6� φ
σ � ¬φ

σ � φ

σ � φ ∨ φ′

∀x ∈ v(σ), σ � φ

σ � ∀x.φ
∀ξ ∈ v(σ), σ � φ

σ � ∀ξ.φ
∃x ∈ v(σ), σ � φ

σ � ∃x.φ
∃ξ ∈ v(σ), σ � φ

σ � ∃ξ.φ

Figure 5.9 – La sémantique des stores

en cours d’un programme. Nous pouvons en effet connâıtre l’état des threads,
les valeurs liées à chaque variables, savoir quelles contraintes d’égalité entre
différentes variables ont été déclarées. Mais ce pouvoir d’expression a aussi l’in-
convénient de permettre à un store d’être incohérent. En effet, il est possible
dans un store σ de lier une variable x à deux valeurs différentes, d’avoir une
structure de kell qui forme des cycles, etc. Nous présentons Figure 5.10 une
contrainte φ qui définit quand un store contient une incohérence :

Définition 11. Un store σ est dit incohérent ou invalide s’il existe V, V ′, et
pour tout O,O′ nous avons σ � φ (avec φ définie Figure 5.10).

La contrainte φ est composée de six disjonctions, chacune d’elles précisant
une condition d’invalidité du store. La première cause d’invalidité est, tel que
nous l’avons signalé, une variable liée à différentes valeurs non unifiables. La
seconde et la troisième cause concerne la structure des kells. En effet, ces com-
posants doivent impérativement être assemblés dans une structure d’arbre en-
raciné, et un store validant une de ces clauses de la contrainte aurait soit un
cycle dans l’assemblage, soit un composant avec deux pères, ce qui est inter-
dit. La quatrième clause est semblable à la troisième, et spécifie qu’un thread
cette fois ne peut avoir deux composants englobant. Les deux dernières clauses
donnent que les déclarations d’inclusion ne peuvent être faites qu’entre des noms
correspondant à des kells, ou à des threads dans des kells.
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∃x, x = V ∧ x = V ′ ∧ ¬(V on V ′) (1)
∨ ∃κ1, κ2, in(κ1, κ2) ∧ in(κ2, κ1) (2)
∨ ∃κ1 6= κ2, κ, in(κ1, κ) ∧ in(κ2, κ) (3)
∨ ∃κ1 6= κ2, ξ, inth(κ1, τ) ∧ in(κ2, τ) (4)
∨ ∃κ, κ′, ∀x, x′, in(κ, κ′) ∧ ¬(κ : kell(O, x) ∧ κ′ : kell(O′, x′)) (5)
∨ ∃κ, τ,∀x, x′, inth(κ, τ) ∧ ¬(κ : kell(O, x) ∧ τ : thread(x′)) (6)

Figure 5.10 – La contrainte φ définissant les stores invalides

L’extension de la sémantique des stores. Afin de d’avoir une présentation
lisible de la sémantique des stores, nous avons donné précédemment une syntaxe
des contraintes de store φ relativement simple et suffisante pour décrire quand
un store est invalide. Cette syntaxe est maintenant étendue Figure 5.11 par deux
nouvelles constructions, spécifiques à la manipulation des kells et des échanges
de messages entre composants. La première construction que nous rajoutons est

φ ::= . . . | strict(V ) | access(ξ, ξ, ξ)

Figure 5.11 – L’extension des contraintes de store

strict(V ), qui est valide si et seulement si la valeur V est stricte. Une valeur est
dite stricte quand elle est totalement définie, qu’elle ne possède aucune référence
vers des variables non liées, comme cela est précisé Figure 5.12. Ce prédicat est
fort utile dans les règles de communications entre composants, pour s’assurer
que les portes n’échangent que des valeurs strictes, sans variable non liée qui
pourraient conduire à la perte de l’isolation et du contrôle des communications
entre ces composants. Le second prédicat est access(ξ, κ1, κ2). Il définit quand
la porte ξ peut être utilisée pour la communication entre κ1 et κ2. Comme
cela a été précisé précédemment, les communications sont toujours autorisées à
l’intérieur d’un même composant, et entre un composant et ses fils. Le reste de la
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σ � strict(u) σ � strict(pack(ξ, T , σ,M))
σ � ξ : gate ∨ ¬ξ : E

σ � strict(ξ)

σ � strict(v) ∧ x = v

σ � strict(x)

σ � strict(x)

σ � strict(failed(x))

σ � strict(x1) ∧ · · · ∧ strict(xn)

σ � strict(l(a1 : x1, . . . , an : xn))

σ � ξ : proc{$ X1 . . . Xn}S end ∀x ∈ v(S), σ � strict(x)

σ � strict(ξ)

Figure 5.12 – La sémantique de strict

sémantique de ce prédicat suit ce même principe : toute communication ne peut
franchir qu’une seule frontière de composant. L’ouverture d’une porte a un effet
similaire à la destruction d’une frontière pour les communications passant sur
cette porte, et permet ainsi d’avoir des communications distantes. La sémantique
de ce prédicat est ainsi basé sur une notion de distance définissant combien de
frontières sont placées entre deux composants, pour une porte donnée. Cette
distance est donnée Figure 5.13 comme une relation σ � dist(ξ, κ1, κ2, n). Une
telle relation définit qu’il existe dans le store σ un chemin de communication
sur la porte ξ, entre les composants κ1 et κ2, et qui ne franchit que n frontières.
Bien sûr, il existe plusieurs chemins entre deux composants. Par exemple, entre
deux composants frères, il existe un chemin passant simplement par le père, mais
aussi un autre passant par le père, le grand-père, puis de nouveau par le père.
Il existe néanmoins un plus court chemin, qui correspond au nombre minimal
de frontières à franchir. Nous pouvons donc définir le prédicat access(ξ, κ1, κ2)
comme suit :

σ � dist(ξ, κ1, κ2, n) n ≤ 1

σ � access(ξ, κ1, κ2)

Les sous-threads et les sous-kells. Nous utilisons deux nouvelles fonctions
sur les stores, calculant tous les sous-composants d’un composant donné, et tout
les threads que ces composants exécutent. La fonction subk, calculant l’ensemble
des sous composants à partir d’une paire (σ, ξ), est définie récusivement comme
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σ � κ = kell(O, x)

σ � dist(ξ, κ, κ, 0)

σ � dist(ξ, κ1, κ2, n) σ � in(κ2, κ3) σ � κ2 = kell(O, x) κ3 · ξ ∈ O
σ � dist(ξ, κ1κ3, n)

σ � dist(ξ, κ1, κ2, n) σ � in(κ2, κ3) σ � κ2 = kell(O, x) κ3 · ξ 6∈ O
σ � dist(ξ, κ1κ3, n+ 1)

σ � dist(ξ, κ1, κ2, n) σ � in(κ3, κ2) σ � κ3 = kell(O, x) κ2 · ξ ∈ O
σ � dist(ξ, κ1κ3, n)

σ � dist(ξ, κ1, κ2, n) σ � in(κ3, κ2) σ � κ3 = kell(O, x) κ2 · ξ 6∈ O
σ � dist(ξ, κ1κ3, n+ 1)

Figure 5.13 – La relation de distance entre deux composants

suit :

K , {ξ′ | σ � ξ : kell(O, x) ∧ in(ξ, ξ′) ∧ ξ′ : kell(O′, x′) ∧ x′ = ⊥}
subk(σ, ξ) ,

⋃
ξ′∈K

subk(σ, ξ′) ∪K

Cette définition est assez claire : les descendants d’un composant sont ses fils
(définis par l’ensemble K), et les descendants de ces fils. Il est facile, à partir de
cette définition de sous-composants, de construire la fonction subth qui donne
les threads s’exécutant dans un composant. Cette fonction prend elle aussi une
paire (σ, ξ) en paramètre, où ξ est le composant contenant les threads voulus :

T (ξ′) , {ξt | σ � inth(ξ′, ξt)}
subth(σ, ξ) ,

⋃
ξ′∈subk(σ,ξ)

T (ξ′)

Les abréviations. Finalement, la dernière notion que nous introduisons avant
la présentation des règles de réduction sont les abréviations que nous utilisons
pour simplifier nos règles. Ces facilités d’écriture sont résumées Figure 5.14.
Nous utilisons une dernière abréviation dans nos règles : S |σκ. Ce terme n’est
valide que s’il existe un thread ξ tel que σ � inth(κ, ξ), et correspond à la tâche
ξ〈S T 〉, pour un T qui n’est pas modifié par la règle de réduction.
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La règle est une abréviation pour

S S′

σ σ′
si C

ξ〈S T 〉 ξ〈S′ T 〉
σ σ′

si C

T T ′
σ � φ σ′

si C
T T ′
σ σ′

si C ∧ σ � φ

Figure 5.14 – Les deux abréviations principales

Les règles de réduction

Nous donnons finalement dans cette partie les règles principales définissant
la sémantique opérationnelle de notre langage. Nous ne donnons pas par exemple
toutes les règles d’erreur, qui s’appliquent quand celles données ici ne peuvent
l’être, et dont le seul effet est la levée d’une exception correspondant à l’erreur
rencontrée. Dans la suite, nous présentons chaque règle individuellement, afin
d’être clair sur tout les détails les concernant.

Les règles structurelles. Nous avons deux règles simple définissant dans
quel contexte une tâche peut s’exécuter. La première montre que ces processus
sont bien en parallèle, et s’exécutent de manière indépendante :

T T ′ T ′ T
σ σ′

si
T T ′
σ σ′

La seconde est encore plus simple, et établit que la relation de réduction est
bien définie modulo la relation d’équivalence entre tâches et entre les stores :

T1 T2
σ1 σ2

si
T3 T4
σ3 σ4

et T1 ≡ T3 ∧ T2 ≡ T4 ∧ σ1 ≡ σ3 ∧ σ2 ≡ σ4

Les règles d’exécution séquentielle. Nous avons trois règles définissant
comment se comportent les différentes éléments de la sémantique séquentielle
du langage. La première donne comment le mot clef skip se comporte : ce mot
clef correspond à l’instruction vide, et n’a aucun effet sur le store ou les autres
tâches.

ξ〈skip T 〉 ξT

σ σ

La seconde règle montre comment les différentes déclarations d’un terme S sont
décomposées pour être ensuite exécutées :

ξ〈(S1 S2) T 〉 ξ〈S1 〈S2 T 〉〉
σ σ
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Et finalement, la troisième règle présente comment se passe l’arrêt normal d’une
tâche. La variable de status, supposée non liée se voit alors affecter la valeur
terminated, signifiant ainsi que la tâche s’est exécuté sans problème.

ξ〈〉
σ � ξ : thread(x) ∧ x = ⊥ σ ∧ x = terminated

La règle de création de thread. Un thread est créée par la commande de
construction de thread thread{x} S end. Durant cette création, la règle utilise
un nouveau nom ξ′ qui représente le nouveau thread, et une nouvelle variable
x′ qui est la variable de status de ce thread. Ce nouveau thread est mis en place
par la nouvelle tâche ξ′〈S 〈〉〉, qui est placée dans le même kell que la tâche
d’origine.

ξ〈thread{x} S end T 〉 ξT ξ′〈S 〈〉〉
σ � x = ⊥ ∧ inth(κ, τ) σ ∧ x = ξ′ ∧ ξ′ : thread(x′) ∧ x′ ∧ inth(κ, ξ′)

si ξ′, x′ fresh

La règle de création de variables. Cette règle est relativement simple, et
a pour effet de remplacer les variables formelles du langage par des nouvelles
variables du store.

local X1 . . . Xn in S end S{xi/Xi}
σ σ ∧ x1 ∧ · · · ∧ xn

avec xi fresh

Les règles d’affectation de variable. Contrairement à la plupart des lan-
gages logiques, et en particulier, contrairement à Oz, les déclarations d’égalité
ne font pas intervenir d’unification. Ce choix est motivé par plusieurs problèmes
que peut poser l’application automatique de l’unification lors de l’utilisation
du prédicat d’égalité. Par exemple, l’unification est une opération très couteuse,
alors que l’affectation d’une valeur à une variable est quasi-instantanée. De plus,
ne pas avoir d’unification permet d’éviter des erreurs de programmation, telles
que donner une valeur V à une variable x, pensant qu’elle est libre, alors qu’elle
ne l’est pas. Sans unification, l’erreur lève une exception durant l’exécution du
programme, et peut ainsi être facilement corrigée. Avec une unification, il est
possible que V soit unifiable avec celle que contient déjà x. L’erreur ne sera donc
pas visible, et pourra même causer des disfonctionnement du programme par la
suite, x ne contenant pas V , mais l’unification de cete valeur avec une autre.
L’unification, opération de base des langages logiques, est tout de même intégré
au langage, sous forme d’une procédure UnifyS. L’effet de cette procédure n’est
pas présenté ici, car il est identique à l’unification telle qu’elle est présentée dans
le chapitre 13 de [110].
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Nous avons trois règles d’affectation. La permière concerne la liaison d’une
variable à une valeur, telle qu’un entier ou un message structuré. Comme nous
l’avons précisé, cette règle ne peut s’appliquer si x possède déjà une valeur :

x = V skip

σ � x = ⊥ σ ∧ x = v
si V 6∈ Var

La seconde présente la sémantique de la déclaration x = y. Afin d’éviter l’uni-
fication, cette déclaration est ajoutée au store si et seulement si au maximum
une variable parmis x et y possède une valeur :

x = y skip

σ � x = ⊥ ∨ y = ⊥ σ ∧ x = y

Finalement, la dernière règle présente comment l’accès aux champs d’un mes-
sage structuré s’effectue :

x = x′.z skip

σ � x = ⊥ ∧ x′ = l(a1 : x1, . . . , an : xn) ∧ a = fi σ ∧ x = xi

La règle de lecture du status. Nous proposons ici de montrer la sémantique
d’une procédure de base, la procédure Status, qui retourne le status d’un proces-
sus léger. Il est à noter qu’il est seulement possible de connâıtre le status d’un
thread s’exécutant dans le composant courant, afin de garantir la séparation
entre les kells d’un même programme.

ξ〈{Status x y} T 〉 ξ〈T 〉
σ σ ∧ y = z

si σ �
y = ⊥ ∧ x = ξ′ ∧ ξ′ : thread(z)
∧inth(κ, ξ) ∧ inth(κ, ξ′)

Les règles pour la conditionnelle. La sémantique de la commande condi-
tionnelle if x then S1 else S2 end est classique, identique à celle présentée
pour le langage Oz. Elle est construite à partir de deux règles de réduction. La
première est appliquée lorsque la condition de la commande est validée :

if x then S1 else S2 end S1

σ � x = true σ

La seconde règle est utilisée lorsque la condition de la commande n’est pas
validée :

if x then S1 else S2 end S2

σ � x = false σ

Les règles pour le filtrage de motif. La commande pour le fitrage de
motif case x of J then S1 else S2 du langage Oz est similaire à la
conditionnelle présentée précédemment, dans le sens où nous avons deux cas :
soit le filtrage fonctionne, auquel cas S1 est exécuté, soit il ne fonctionne pas (la
condition n’est pas validée), et c’est S2 qui sera exécuté dans ce cas. Nous avons
une fonction, match, qui prend en paramètre un triplet (σ, x, J) et qui renvoie
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une substitution dans le cas où le filtrage fonctionne (la substitution définit les
valeurs des différentes variables non liées du motif). Si le filtrage ne fonctionne
pas, la fonction renvoie alors ⊥. Les cas ou le filtrage est validée sont présentés
Figure 5.15 (les cas non présentés dans cette figure correspondent aux echecs
du filtrage). Cette figure est constituée de trois colonnes : la première donne
quelle condition le store doit valider pour que le fitrage soit valide. La seconde
donne la forme du filtre, et la troisième donne la substitution calculée par la
fonction match. Notons que la substitution Id est l’identité qui ne modifie aucune
variable. Avec cette fonction match nous pouvons aisément définir la règle de

φ J match(σ, x, J)

x = v v Id

x = v ∧ y = v y Id

x = v ∧ y = ⊥ X [X 7→ v]∧n
i=1ai = a′i ∧ l = l′

∧x = l(a1 : x1, . . . , an : xn)
l′(a′1 : X1, . . . , a

′
n : Xn) [Xi 7→ xi]

Figure 5.15 – La fonction match

réduction pour un filtrage valide :

case x of J then S1 else S2 θ(S1)

σ σ
si match(σ, x, J) = θ

La règle pour un echec de filtrage est aussi relativement simple :

case x of J then S1 else S2 S2

σ σ
si match(σ, x, J) = ⊥

Les règles pour la création et l’utilisation des procédures. Notre sé-
mantique opérationnelle comprend trois règles pour la manipulation des procé-
dures. La première montre comment les procédures sont créées, et ajoutées dans
le store.

proc{x X1 . . . Xn} S end skip

σ � x = ⊥ σ ∧ x = ξ ∧ ξ : proc{$ X1 . . . Xn}S end
avec ξ fresh

Cette règle s’assure que x ne possède aucune valeur, puis crée un nouveau nom
ξ, et associe x à ξ et ξ à la procédure fraichement créée. La seconde règle permet
de remplacer une procédure par une nouvelle. Cette règle est un rajout fait à
Oz, pour prendre en compte des opérations intéressantes, comme l’héritage des
objets. Ce remplacement ne peut se faire que sous deux conditions : il faut que
la nouvelle procédure ait le même nombre d’argument que l’originale, et que
l’originale n’ait pas de référence vers des variables extérieures (signalé par la
contrainte strict(ξ)). Ces variables pourraient en effet constituer des effets de
bords qui ne seraient plus assurés, et qui pourraient ainsi compromettrent le
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bon fonctionnement de l’intégralité du programme.

proc{x X1 . . . Xn} S′ end skip

σ ∧ ξ : proc{$ X1 . . . Xn}S end σ ∧ ξ : proc{$ X1 . . . Xn}S′ end
si σ � x = ξ ∧ strict(ξ)

Finalement, l’utilisation d’une procédure se fait classiquement par l’application
de ses arguments, comme décrit dans la règle qui suit :

{x x1 . . . xn} S{xi/Xi}
σ � x = ξ ∧ ξ : proc{$ X1 . . . Xn}S end σ

Les règles pour les exceptions. Les exceptions sont gérées par un ensemble
de cinq règles montrant la sémantique du bloc try ... catch et de la commande
raise. La première règle gère l’exécution normale d’un bloc try ... catch : le
code S1 est exécuté normalement, tout en gardant la garde catch au cas où un
probl‘eme surviendrait.

try S1 catch X then S2 end S1 〈catch X then S2 end〉
σ σ

Dans le cas où aucune exception n’a été levée durant l’exécution de S1, la garde
est simplement effacée :

catch X then S2 end skip

σ σ

Par contre, supposons qu’une exception soit levée : l’exécution de S1 est alors
stoppée, et la garde est appelée pour traiter l’erreur. Cela est pris en compte
par les deux règles suivantes : la première termine l’exécution de S1 en passant
toute les instructions qui ne sont pas des gardes.

ξ〈raise x end 〈S T 〉〉 ξ〈raise x end T 〉
σ σ

si S 6≡ catch . . . end

Une fois que la garde est trouvée le traitement de l’erreur se fait de la même
façon que dans les autres langages :

ξ〈raise x end 〈catch X then S2 end T 〉〉 ξ〈S2{x/X} T 〉
σ σ

Finalement, il est possible qu’une exception ne soit jamais récupérée par une
garde. Dans ce cas, le thread courant ne peut plus s’exécuter, à cause de l’ex-
ception, et est donc stoppé, tout en signalant par y = failed(x) que cet arret
est causé par une erreur.

ξ〈raise x end 〈〉〉
σ � ξ : thread(y) ∧ y = ⊥ σ ∧ y = failed(x)
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les règles pour l’utilisation des portes. Les portes peuvent être créées, ou-
vertes, refermées, et utilisées pour l’échange de messages entre différents compo-
sants. La règle pour la création de porte est relativement simple. Elle demande,
comme d’habitude, que x ne soit pas liée, et crée un nouveau nom correspondant
à la porte, qui est lié par la suite à x :

{NewGate x} skip

σ � x = ⊥ σ ∧ x = ξ ∧ ξ : gate
avec ξ fresh

La communication entre composant est régulée par les commandes d’ouverture
et de fermeture de portes. Ces commandes prennent en paramètre le nom de
la porte à ouvrir, avec le nom du sous-composant pour lequel la porte sera
ouverte. Néanmoins, la porte et le composant peuvent être remplacés par l’atome
all, signifiant que toute les portes ou tous les sous composants sont affectés
par l’opération. Par conséquent, les deux règles d’ouverture et la fermeture de
portes ont chacune quatre cas d’utilisation dépendant de la forme de leurs deux
paramètres. Afin de factoriser ces différents cas, nous utilisons une fonction Ω
définissant quelles portes sont à ouvrir pour quels composants, en fonction de
quatre paramètres : (i) le store, (ii) le composant demandant l’ouverture ou la
fermeture des portes, (iii) le ou les composants affectés par cette opération, et
(iv) les portes mises en jeu dans l’opération.

Ω(σ, κ, k, g) ,


κ′ · ξ si σ � g = ξ ∧ ξ : gate ∧ k = κ′ ∧ in(κ, κ′)
K · ξ si σ � g = ξ ∧ ξ : gate ∧ k = all

κ′ · G si σ � g = all ∧ k = κ′ ∧ in(κ, κ′)
K · G si σ � g = all ∧ k = all

Ainsi, la règle d’ouverture de porte rajoute à l’ensemble des portes ouvertes le
résultat de la fonction Ω, alors que la règle de fermeture, elle, le soustrait :

{Open k g}|σκ skip

σ ∧ κ : kell(O, x) σ ∧ κ : kell(O ∪ Ω(σ, κ, k, g), x)

{Close k g}|σκ skip

σ ∧ κ : kell(O, x) σ ∧ κ : kell(O \ Ω(σ, κ, k, g), x)

Finalement, comme nous pouvons maintenant ouvrir et fermer des portes,
les composants peuvent échanger des messages. Nous avons déjà introduit les
constructions principales pour la définition de la règle de communication : le
prédicat access qui est valide lorsque deux composants peuvent communiquer
via une porte donnée et le prédicat strict, valide seulement lorsque la valeur
en paramètre ne contient pas de référence non liée 4. Ainsi, nous pouvons définir
avec la règle suivante la sémantique des opérateurs Send et Receive.

{Send g x}|σκ {Receive g′ x′}|σκ′ skip |σκ skip |σκ′

σ � x′ = ⊥ ∧ g = ξ ∧ g′ = ξ ∧ ξ : gate σ ∧ y = x

si σ � strict(x) ∧ access(ξ, κ, κ′)

4. Rappelons que ce dernier prédicat est utile, car lorsque les valeurs échangées entre deux
composants sont strictes, il assure que les portes restent le seul moyen de communiquer pour
ces deux composants ;et c’est seulement avec cette assurance que la passivation est correcte et
ne cause aucune incohérence dans le store
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Les règles pour la manipulation des kells. Notre sémantique comporte
deux règles pour manipuler les composants. La première consiste en la création
d’un kell, et est assez semblable à la celle décrivant la création d’un processus
léger : nous utilisons tout d’abord deux variables frâıches pour définir une nou-
velle structure de composant comportant un nom κ′ et un status y, et le reste
de la règle décrit la création du processus exécutant le code de notre nouveau
composant. Notons que le corps du processus doit être strict, toujours dans le
but d’éviter les communications entre composants en dehors des portes.

kell{x} S end |σκ skip |σκ ξ〈S 〈〉〉
σ � x = ⊥ σ′

si


κ′, ξ′, y, y′ fresh ∧ σ′ � strict(S)

∧σ′ , σ ∧
(

x = κ′ ∧ κ′ : kell(∅, y) ∧ y
∧ ξ′ : thread(y′) ∧ y′ ∧ inth(κ′, ξ′) ∧ in(κ, κ′)

)
La règle pour le remplacement de kell est similaire à son homologue pour les

procédures. cette règle permet de remplacer une structure vide de composant
(où son contenu a été passivé) par un composant complet. Ainsi, le composant,
sans changer de nom, peut de nouveau s’exécuter et être dans l’état actif (c’est
à dire que sa variables d’état y′ n’est pas liée).

kell{x} S end |σκ skip |σκ ξ′〈S 〈〉〉
σ ∧ κ′ : kell(O, y) σ′

si

{
ξ′, y′, y′′ fresh ∧ σ � strict(S) ∧ x = κ′ ∧ y = packed ∧ in(κ, κ′)

∧σ′ , σ ∧ κ′ : kell(O, y′) ∧ y′ ∧ ξ′ : thread(y′′) ∧ y′′ ∧ inth(κ′, ξ′)

Les règles de manipulation des valeurs packées. Les valeurs packées
sont la forme que prennent les composants lorsqu’ils sont passivés. Ainsi, ele
contiennent des informations essentielles pour permettre le re-déploiement du
composant dans un nouvel environnement. Typiquement, la valeur pack(κ, T , σ,M)
correspond au composant κ exécutant les processus T avec σ comme store. M
quant à lui est un ensemble de noms dit marqués, et est utilisé pour éviter les
conflits de nommage pouvant survenir lors de la remise en place du compo-
sant packé. Étudions tout d’abord la règle de passivation d’un composant x :
elle utilise tout d’abord les prédicats subk et subth pour récupérer l’ensemble
des sous-composants de x ainsi que les processus s’y exécutant. Elle passive
alors tout ces composants en donnant une valeur à leur état, et crée la struc-
ture pack(κ0, T , σ, ∅) stockant le nom du composant passivé κ0, l’ensemble des
processus précédemment calculé T , et le store σ contenant toute les informa-
tions concernant la structure du composant passivé ainsi que les données qu’il
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contient. Notons que l’ensemble des noms marqués est initialement vide.

{Pack x y}|σκ T skip ∅
σ � y = ⊥ σ ∧ σ′

si


subk(σ, κ0) = {κ1, . . . , κm} ∧ subth(σ, κ0) = {ξ1, . . . , ξn}
∧σ �

∧m
0 (kell(Oi, xi) ∧ xi = ⊥) ∧ x = κ0 ∧ in(κ, κ0)

∧T , ξ1 : T1 . . . ξn : Tn ∧ (σ′ ,
∧m

0 xi = packed ∧ y = pack(κ0, T , σ, ∅))

La règle suivante donne la sémantique de l’opérateur Unpack servant à re-créer
la structure d’un composant passivé. La première remarque que l’on peut faire
sur cette règle est qu’elle utilise une substitution θ assez conséquente. En effet,
nous avons mentionné le fait qu’il puisse y avoir des conflits de nommage lors du
re-déploiement d’un composant : ce dernier utilisait lors de son fonctionnement
des noms liés à certaines valeurs qui ont pu changer durant le temps que le
composant à passé sous forme de valeur. Ainsi, recréer le composant et son
store directement pourrait avoir la conséquence fâcheuse d’associer plusieurs
valeur à un même nom et causer une incohérence au niveau du store global du
programme. C’est pour éviter cela que nous utilisons la substitution θ : nous
remplaçons tout les noms pouvant causer un conflit par un nom frais. Notons que
ni le nom du composant accueillant le composant dé-passivé ni les noms contenu
dans M ne sont affectés par la substitutions. La raison pour laquelle le nom du
composant n’est pas modifié est relativement clair, et quant à M , il sert à lier
le composant dé-passivé à son nouvel environnement. En effet, il est naturel de
remplacer les noms et variable du store d’un composant packé par des éléments
frais, mais cela empêche toute communication entre le composant reconstruit
et son environnement dont il ne possède aucune référence. C’est pourquoi nous
avons l’opérateur Mark : en remplaçant les données internes d’une valeur packée
par des éléments du store courant, on s’assure que ces références sont valides
et correspondent bien à des éléments de l’environnement de la valeur. Nous
n’avons donc pas besoin de remplacer ces références, que nous stockons dans
M . Finalement la procédure relance les processus contenu dans T et retourne
dans x une liste de paires associant les anciennes porte du composant packé avec
les nouvelles, issues de la substitution par θ (cette liste sert dans le cas où Mark
n’a pas été utilisé pour re-connecter le composant avant son re-déploiement).

{Unpack y x}|σκ skip |σκ θ(T )

σ �

(
κ : kell(O, z) ∧ x = ⊥
∧ y = pack(κ′, T , σ′ ∧ κ′ : kell(O′, z′),M)

)
σ ∧ σ′′

si


θ , ([ξ 7→ ξ′]ξ∈n(σ)[x 7→ x′]x∈v(σ))|{M [κ0 7→ κ] ∧ =(θ) \ {κ} fresh

∧ subth(σ′, κ′) = (ξti)
n
1 ∧ (ξgi )m1 , {ξ | σ′ � ξ : gate}

∧σ′′ , θ(σ′) ∧ x = [(ξgi , θ(ξ
g
i ))]m1 ∧ (

∧n
1 inth(κ, θ(ξti))

Comme nous l’avons vu précédemment, les valeurs packées peuvent être mo-
difiées par l’intermédiaires de la primitive Mark. Cet opérateur prend en pa-
ramètre la valeur à modifierm une commande donnant quelle est la nature de
la modification à effectuer et retourne dans son dernier paramètre le résultat
de la modification. Dans sa version actuelle, Mark accepte deux commandes
différentes : gate(x y) remplace la porte x par y et prc(x y) remplace la
procédure x par y. Nous avons donc deux règles décrivant la sémantique de
cet opérateur. Notons que dans les deux règles, l’ensemble des noms marqués
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est étendu pour prendre en compte la nouvelle référence valide pointée par y.
La première que nous présentons concerne le remplacement d’une porte, et est
relativement simple, avec le simple contrôle que les éléments impliqués sont bien
des portes, et l’application de la substitution de remplacement θ sur le store de
la valeur packée résultat.

{Mark z gate(x y) p} skip

σ � ∧p = ⊥ σ ∧ p = pack(κ, θ(T ), θ(σ′),M ∪ {ξ′})

si

{
θ , [ξ 7→ ξ′] ∧ σ′ � ξ : gate
∧σ � z = pack(κ, T , σ′,M) ∧ x = ξ ∧ ξ : gate ∧ y = ξ′ ∧ ξ′ : gate

La règle concernant le remplacement de procédure dans une valeur packé fonc-
tionne de la même manière que la règle précédente, avec un simple contrôle et
un remplacement par une substitution. Notons toutefois que comme pour la
règle de remplacement de procédure présentée précédemment, nous demandons
que le corps de la nouvelle fonction soit stricte afin d’éviter des captures de nom
non voulues.

{Mark z prc(x y) p} skip

σ � p = ⊥ σ ∧ p = pack(κ, θ(T ), θ(σ′) ∧ ξ : E,M ∪ {ξ′})

si


θ , [ξ 7→ ξ′] ∧ E , proc{$ X1 . . . Xn}S′ end

∧σ �

 z = pack(κ, T , σ′,M) ∧ x = ξ
∧ ξ : proc{$ X1 . . . Xn}S end

∧ y = ξ′ ∧ ξ′ : E ∧ strict(S)



5.3 Exemples

Nous illustrons notre langage par une série d’exemples, dont le but et de
montrer l’intérêt des constructions de composants, de portes et de mobilité de
code. Nous structurons notre présentation en trois parties : (i) la première décrit
le principe d’isolation des composants et des portes ; (ii) la seconde discute
de l’encodage de la programmation distribuée dans notre modèle, et discute
de la relation entre notre travail et Mozart ; et (iii) nous terminons par une
discussion sur la mobilité de code et les capacités, les limitations de la passivation
introduite dans ce langage. Notons toutefois que les exemples qui sont présentés
ici sont assez différents de ceux que nous avons vu dans les chapitres précédents.
En effet, nous restons ici avec des assemblages simples sans boucle ni routage,
pour deux raisons. Tout d’abord, contrairement à nos autres recherches, celle
présentée ici a pour but d’étudier des constructions spécifiques d’un langage,
ce que l’on peut exprimer avec et avec quelle facilité. Cela demande donc des
exemples ciblés, contrairement à nos approches précédentes qui se focalisaient
sur l’expressivité générale d’un calcul afin de savoir quelle genre de construction
nous avions à typer. Enfin, comme nous avons besoin d’exemples ciblés, nous les
décrivons entièrement dans la syntaxe de notre langage. Construire des boucles
et des assemblages complexes est bien sûr assez facile ici, mais n’apporte pas
beaucoup à notre discussion, et demande tout de même un certain nombre de
lignes de code.
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5.3.1 Portes et isolation

Le principe de base des communications dans Oz/K est la localité, comme
cela est fait dans le kell-calcul. En effet, par défaut, les composants pères et fils
peuvent communiquer en toute liberté, et il faut utiliser des portes pour étendre
cette capacité. Néanmoins, ce mode de communication n’est pas souhaitable
dans certaines circonstances, typiquement lorsque le composant père manipule
des données qu’il veut secrètes pour ses fils. Ainsi, supposons qu’un composant
père K1 veuille communiquer avec son fils K seulement sur la porte G, et empêcher
toute communication sur les autres portes. La méthode pour permettre cette
isolation est d’utiliser un nouveau composant (nommé Server) isolant K de son
père, et qui ne transmette que les messages envoyés sur G : le principe de localité
implique donc que seuls les messages sur G peuvent être échangé entre K et K1.
Ensuite, la méthode de transfert peut prendre différentes formes impliquant ou
non l’ouverture de portes. Dans cet exemple, nous identifions Figure 5.16 les trois
méthodes possibles pour le transfert des messages envoyés par K (resp. K’) vers
K’ (resp. K). La première est identique à celle utilisée pour le kell-calcul : nous

kell {Server}

local K in

kell {K}

...

end

{Relay G G}

end end

kell {Server}

local K in

kell {K}

...

end

end

{Open Server G} end

kell {Server}

local K in

kell {K}

...

end

{Open K G}

end end

(a) (b) (c)

Figure 5.16

avons une procédure Relay dans le composant Server récupérant les messages
envoyé sur G et les transmettant sur la même porte. De cette façon, les messages
envoyé par K sur G peuvent être récupérés par la procédure Relay et renvoyés
vers K’ (et réciproquement). Cette méthode n’est pas sans défauts. En effet,

proc{Relay G1 G2}

local M in

{Receive G1 M} {Send G2 M}

{Relay G1 G2}

end end

Figure 5.17 – La procédure Relay

comme nous utilisons une procédure de relais, la communication entre K’ et K

devient asynchrone, alors que notre sémantique est construite pour permettre la
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synchronisation par échange de messages. De plus, il est impossible, une fois que
la procédure Relay est lancée, d’interdire par la suite la communication de K sur
G, ce qui est géré par les portes avec la commande Close. Enfin, il peut arriver
que lorsque K exécute la suite de commandes {Send G X} {Recieve G Y} pour
communiquer avec K’, le message soit en fait retransmis vers K qui reçoit alors
son propre message. Les deux autres méthodes sont basées sur les portes, et
ouvrent G soit dans K’ soit dans Server, ce qui a différentes conséquences. À la
base, ces deux méthodes permettent la communication entre K’ et K, ce dernier
ne pouvant communiquer qu’avec K’. Maintenant, supposons que K offre sur G

un service intéressant pour le reste du programme, et qu’il faille que K puisse
communiquer avec le parent de K’. Dans la première méthode, il faut que ce soit
le parent lui-même qui ouvre la porte G pour pouvoir accéder aux messages de K.
Par contre, dans notre dernière méthode, K’ peut ouvrir la porte G pour obtenir
le même résultat : dépendamment de où est placée la commande d’ouverture
de porte dans notre isolation, les capacités des composants n’intervenant pas
dans cette isolation en sont changées. Cela est dû à la sémantique assez subtile
de communication, où tout message peut franchir au plus une frontière fermée.
Ainsi, l’intérêt des portes de ce langage est mitigé par rapport à celles proposées
Chapitre 3. En effet, malgré la sémantique synchrone, qui est un réel apport
de ce langage, la manipulation des portes reste un peu trop subtile pour être
réellement utilisable en pratique. Comme nous avons vu dans cet exemple, il
est assez difficile de savoir qui doit ouvrir une porte lors d’une communication
entre deux composants distants, et de plus, ces portes ont le même problème
que leur version précédente : il est impossible de contrôler la destination d’un
message. En effet, si K peut envoyer des messages au père de K’ sur la porte G,
il est impossible de faire en sorte que K’ ne puisse recevoir les messages de K et
traiter ceux qu’il reçoit à la place de son père. et ce, sans que ni K ni le père de
K’ ne puissent le remarquer.

5.3.2 Distribution

Notre langage n’a pas de support explicite de la distribution comme le fait
Mozart [29], mais il peut être encodé : les kells servant alors comme substituts
aux localités. Notre premier exemple de distribution, présenté Figure 5.18, est
relativement simple. Il met en oeuvre deux localités (ou sites) Site1 et Site2

s’échangeant des messages via le réseau, encodé lui même par un composant
appelé Net. Ce composant décrit les connections existantes entre les localités
présentes dans le système au travers de deux processus transmettant les mes-
sages envoyés vers leur destination. La procédure utilisée lors du transfert est
celle que nous avons déjà vu dans notre premier exemple, Relay, qui permet une
communication asynchrone entre deux localités. Enfin, si nous considérons que
Out1 (resp. Out2) est la porte d’envoi de messages de Site1 (resp. Site2) et
que In1 (resp. In2) est sa porte d’entrée, il est clair que le réseau Net connecte
les deux sites de notre assemblage. Notons que nous ouvrons les portes du com-
posant Net afin qu’il puisse recevoir les messages des deux localités et aussi les
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kell{Site1} {P1} end

kell{Site2} {P2} end

kell{Net}

thread {Relay Out1 In2} end

thread {Relay Out2 In1} end

end

{Open Net ‘all’}

Figure 5.18

transmettre vers leur destination. Notons aussi que nous n’avons pas ouvert les
portes d’entrée et de sortie des deux localités Site1 et Site2, car cela leur au-
rait permis de communiquer directement, sans passer par le composant Net, et
donc, sans passer par le réseau.

Dans ce premier exemple, le réseau connecte les deux localités Site1 et
Site2, mais aucune modification des communications n’est possible. Nous pro-
posons donc un second exemple Figure 5.19 introduisant un composant de réseau
quelque peu plus complexe que précédemment et permettant l’ajout et le retrait
de connections entre sites. Le principe de base de cet exemple est relativement
simple : pour chaque connexion, nous avons un kell dont l’unique but est d’assu-
rer l’échange de messages correspondant. Ainsi, nous pouvons créer une nouvelle
connexion en créant un nouveau kell, et la supprimer avec l’opérateur de passiva-
tion. Techniquement, nous avons besoin d’une structure permettant de stocker
la relation entre les connexions et les kells effectuant les transmissions de mes-
sages au sein du réseau. Pour ce faire, nous utilisons une variable, appelée Map

et différentes procédures permettant de manipuler cette variables et de l’utiliser
comme une fonction à domaine fini. Plus précisément, nous avons 5 (i) {NewMap
Map} qui crée une fonction vide et la stocke dans Map, (ii) {AddMap Map X I}
qui étend le domaine de la fonction, en donnant que l’image de X par Map est I,
(iii) {FindMap Map X I} qui donne dans I l’image de X par la fonction Map et
(iv) {RemoveMap Map X} qui ôte X du domaine de Map. Notre composant réseau,
nommé encore une fois Net, comporte trois procédures. La première, {Connect
K1 G1 K2 G2} permet de créer une connexion entre la porte de sortie G1 de la
localité K1 et la porte d’entrée G2 de la localité K2. Cette connexion est assurée
par un nouveau composant K exécutant la procédure Relay La seconde détruit
cette connexion en passivant le composant K : ce dernier ne s’exécute plus et
donc, la transmission de message est interrompue. Pour ce faire, nous utilisons
la variable Map stockant la correspondance entre connexion et composant, ainsi
que la procédure FindMap qui trouve K. Finalement, après la passivation du
composant, la connexion est effacée de Map. Notre dernière procédure est Run,
et elle permet aux différentes localités présentes de profiter des fonctionnalités

5. Ces différentes procédures peuvent être facilement définissable dans le langage Oz com-
plet, qui inclue par exemple de la programmation impérative
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kell{Net}

local Map Connect Disconnect Run in

{NewMap Map}

{NewGate Service}

proc Connect{K1 G1 K2 G2}

local K in kell{K} {Relay G1 G2} end

{Open K G1} {Open K G2}

{AddMap Map (K1 ,G1 ,K2 ,G2) K}

end end

proc Disconnect{K1 G1 K2 G2}

local K in

{FindMap Map (K1 ,G1 ,K2 ,G2) K}

{Pack K _}

{RemoveMap Map (K1 ,G1 ,K2 ,G2)}

end end

proc {Run}

local M in

{Receive Service X}

case X of

‘connect ’(K1:G1 , K2:G2) then

{Connect K1 G1 K2 G2}

else case X of

‘disconnect ’(K1:G1 , K2:G2) then

{Disconnect K1 G1 K2 G2}

else skip

{Run}

end end

{Run}

end end

{Open Net ‘all’}

Figure 5.19

du réseau, c’est à dire du composant Net et de ses deux procédures de connexion.
Cette procédure utilise une porte Service pour recevoir les différentes requêtes
de connexion et de déconnexion demandées par les localités. Une demande de
connexion est un message de la forme ‘connect’(K1:G1 , K2:G2) où G1 est la
porte de sortie de K1 qu’il faut relier à la porte d’entrée G2 de la localité K2. Une
demande de déconnexion a la forme ‘disconnect’(K1:G1 , K2:G2) : les deux
kells K1 et K2 ne veulent plus communiquer au travers des portes spécifiées dans
ce message. Finalement, nous ouvrons toutes les portes de Net afin qu’il puisse
effectivement converser avec toutes les localités présentes dans l’assemblage. Une
alternative à ce dernier exemple serait, au lieu d’utiliser des kells pour assurer
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le transfert des messages, de demander à de simples processus de réaliser cette
tâche. Afin de pouvoir couper une connexion, le processus correspondant teste-
rai alors régulièrement une variable qui prendrait une valeur spéciale lors d’une
demande de déconnexion. Cette alternative, bien que très similaire à l’exemple
que nous avons donné, n’a pas tout à fait le même comportement : alors que nous
passivons les kells dans notre exemple, ce qui pourrait interrompre brutalement
le transfert d’un message qui serait alors perdu, cette alternative transmet tout
les messages reçus avant la demande de déconnexion. Ainsi, les kells permettent
aussi d’encoder les erreurs pouvant survenir sur le réseau, avec la perte aléatoire
de message.

D’après ces deux exemples, il semble possible d’encoder dans Oz/K un grand
nombre de réseaux de propriétés différentes. L’intérêt de cet encodage est double.
Tout d’abord, cela permet de prouver des algorithmes en fonction de certaines
hypothèses sur leur environnement d’exécution. Mais cela permet aussi de faire
une implémentation assez subtile d’une machine virtuelle distribuée pour ce lan-
gage, où chaque instance de la machine construit, en fonction de son environ-
nement matériel, une abstraction de kells et de procédures modélisant les pos-
sibilités de communication disponibles. Ainsi, les programmes Oz/K peuvent
manipuler le réseau comme n’importe quel autre kell, et communiquer avec
d’autres ordinateurs via les abstractions proposés par la machine virtuelle. De
plus, bien que nous ayons un store partagé par toutes les localités, le fait que
celles-ci n’échangent que des valeurs strictes permet de l’implémenter de manière
assez efficace : chaque localité ne possède, lors de sa création, que ses données
propres, et les envois de messages sont implémentés par la copie de la donnée
dans le store local de localité réceptrice. En effet, comme les messages échangés
sont strictes, ils ne possèdent pas de références modifiables et un message n’est
alors pas distinguable d’une de ses copies. Ainsi, bien que l’utilisation des portes
est contrainte, cette dernière permet en fait d’avoir un modèle de distribution
assez efficace, sans nécessiter des références entre différents ordinateurs comme
c’est le cas pour Mozart [29].

5.3.3 Mobilité de code

Comme nous venons de le voir, il est assez facile d’échanger des valeurs
strictes au travers d’un réseau dans Oz/K. Il suffit en effet d’avoir une ma-
chine virtuelle qui crée les abstraction encodant le réseau pour pouvoir l’utili-
ser. De fait, il est aussi possible d’envoyer des valeurs non strictes (dans notre
sémantique actuelle, seulement des procédures, mais une extension à n’importe
quelle valeur est facile) à une localité distante, mais cela demande un certain
encodage. Considérons en effet la procédure Pack : elle prend un kell, le pas-
sive avec une copie du store courant et met le tout dans une nouvelle valeur.
Cette valeur étant stricte (même si le store contient une variable non stricte),
elle peut être envoyé au travers d’une porte, donc à une autre localité qui re-
lance l’exécution du kell et récupère la copie du store de la localité d’origine.
Considérons maintenant le programme donné Figure 5.20, dont le but est d’en-
voyer une procédure P non-stricte à une localité L que l’on peut joindre par la
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porte G. Cet exemple construit tout d’abord un composant temporaire K conte-

local K X Y Tmp1 Tmp2 Tmp3 in

kell{K}

Tmp1 = Tmp2 + Tmp3

end

{Pack K X}

{Mark X proc(P P) Y}

{Send G Y}

end

Figure 5.20

nant un code qui ne finira jamais : l’addition de deux variables sans valeur ne
peut se réduire. Il passive ensuite ce kell, faisant par conséquent une copie du
store contenant P, et marque P afin que cette procédure ne soit pas renommée
lors du re-déploiement du store dans la localité L. Finalement, il envoi la valeur
packée résultante sur G, afin que L puisse la recevoir, la re-déployer et utiliser
P 6. Cet exemple illustre comment utiliser la procédure Pack pour envoyer tout
type de donnée statique au travers d’un réseau. De plus, l’objectif original de
la commande Pack est de transformer les kells et ainsi les processus en valeurs
prêtes à être modifiées et envoyées vers une localité distante.

proc {ManagePlugin}

local Plugin M in

{Receive In M}

case M of msg(‘plugin ’:PM ‘gate’:GM) then

kell{Plugin}

{Unpack {Mark PM gate(GM G)} _}

end

{Open Plugin G}

else skip end

{ManagePlugin}

end end

Figure 5.21

Nous illustrons cette capacité dans notre second exemple (Figure 5.21), où
nous définissons une procédure recevant des messages contenant un kell ainsi
que la porte sur laquelle il communique, et qui le re-déploie dans un nouveau
composant. Ce genre de procédure est typiquement utilisée dans le cadre d’un
programme évolutif où l’on peut rajouter de nouvelles fonctionnalités durant

6. Notons que pour éliminer le kell temporaire K, L doit re-déployer Y dans un nouveau kell
que l’on détruit par la suite : la commande Tmp1 = Tmp2 + Tmp3 est ainsi détruite
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son exécution. De fait, cette procédure a un fonctionnement assez simple. Elle
consiste en une boucle infinie, où elle attend un nouveau message de la forme
msg(‘plugin’:PM ‘gate’:GM) donnant à la fois le kell à déployer et la porte uti-
lisée pour communiquer avec lui. Tout message ayant une autre forme est ignoré
par notre procédure. Une fois le message reçus, la procédure crée un nouveau
kell Plugin où il place le nouveau code, sans oublier de remplacer dans celui-ci
sa porte de communication PM par une porte locale G prévue pour ce nouveau
composant. Enfin, nous ouvrons la porte G afin de permettre au nouveau com-
posant de communiquer avec son environnement. Notons que dans cet exemple,
nous n’avons pas adopté la méthode présentée Figure 5.16, dans le cas où le
code n’est pas de confiance et nécessite d’être isolé du reste du programme (à
part pour la porte G). En effet, une telle isolation n’est pas nécessaire, car le
comportement par défaut de Unpack est de renommer toutes les variables du kell
re-déployé : celui-ci n’a donc aucun moyen, à part la porte G, de communiquer
avec son environnement, et donc d’accéder à des informations sensibles.

Néanmoins, il peut arriver que l’on veuille tout de même contrôler fine-
ment les communications effectuées par le nouveau composant. Nous illustrons
les capacités de contrôle dans la Figure 5.22 où nous reprenons notre exemple
précédent, en rajoutant une procédure Filter qui intercepte toutes les commu-
nications provenant et à destination du greffon. Nous pouvons remarquer que

local Filter M Plugin in

proc{Filter G1 G2} ... end

{Receive In M}

case M of msg(‘plugin ’:PM ‘gate’:GM) then

kell{Plugin} local K LG in

{NewGate LG}

kell{K}

{Unpack {Mark PM gate(GM LG)} _}

end

thread {Filter LG G} end

end

else skip end end

Figure 5.22

nous utilisons une porte locale, LG qui sert à la communication entre le gref-
fon et la procédure Filter qui communique, elle, vers le reste du programme
via la porte G. De plus, le code de cette procédure peut être simple comme
très complexe, et a la possibilité de détruire le greffon dans le cas où il s’avère
dangereux.

The encapsulation realized by the kell construct allows in particular to build
wrappers as in the Boxed-π calculus [101]. For instance, we can build a simple
filtering wrapper for some untrusted plugin, where the used service is made
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proc {UpdateManager}

local M in

{Receive In M}

case M of msg(‘kell’:K ‘update ’:Z) then

{Pack K _}

kell {K}

{Unpack Z _}

end

else skip end

{UpdateManager}

end end

Figure 5.23

available on gate SV.

5.3.4 Gestion des erreurs

La gestion des erreurs dans Oz/K comporte de fortes similarités avec celle
qui est faite dans Erlang [10], et aussi avec les évolutions récentes de Oz [28]. Les
unités de base pour la gestion des erreurs dans notre langage sont les processus
et les composant. Dans notre premier exemple, Figure 5.24 nous définissons une
procédure NewThread créant un processus, et contrôlant son état en envoyant
un message sur la porte Gate si celui-ci échoue durant son exécution. Cette

proc {NewThread Code G} local Proc Moniteur in

thread{Proc} {Code} end

thread{Moniteur} local S in

{Status Proc S}

case S of failed(Z) then {Send G failed(Proc Z)}

else skip end

end end

end end

Figure 5.24

procédure crée en fait deux processus : Proc est le processus de base qui exécute
le code Code en paramètre, alors que Moniteur sert au contrôle de l’état de Proc.
Ce contrôle se fait de la manière suivante : Moniteur, avec la commande {Status
Proc S}, teste la valeur de la variable d’état de Proc, et donc se bloque jusqu’à
l’arrêt de ce processus. Ainsi, lorsque Proc se termine, Moniteur continue son
exécution, et dans le cas où la valeur d’état du processus est une valeur d’erreur,
envoie un message sur la porte G.

Nous pouvons aussi encoder les processus dépendants de Erlang en utilisant
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les kells et la procédure de passivation. Dans Erlang, les processus dépendants
forment un ensemble de processus qui, soit terminent tous leurs exécution cor-
rectement, soit, lorsqu’un des processus de l’ensemble échoue, tous les autres
échouent avec lui. Avec Oz/K, nous pouvons créer un tel ensemble en plaçant
les processus dans un kell que l’on détruit lorsqu’une erreur survient durant
leurs exécutions. Cela est illustré dans notre dernier exemple décrit Figure 5.25.
Cet exemple crée, avec l’appel de la procédure NewThread, un ensemble de deux

local K G M X in

{NewGate G}

kell{K}

{NewThread Code1 G} {NewThread Code2 G}

end

{Receive G M}

case M of failed(T Z) then

{Pack K X} {Send MG failed(K Z)}

else skip end

end

Figure 5.25

processus liés dans un kell K. Comme l’état de ces deux processus est contrôlé,
il ne suffit plus que d’attendre un message d’erreur sur la porte locale G pour
passiver le composant K et ainsi stopper l’exécution des deux processus 7. Enfin,
nous envoyons la valeur packée résultante sur la porte MG afin que l’erreur puisse
être traitée.

5.4 Discussion

Une propriété centrale du travail que nous avons entrepris Oz/K est le grand
nombre de notion que nous manipulons dans un unique langage. Nous avons
déjà discuté en détail de la plupart des aspects de l’isolation et de la mobilité
de code (et nous y reviendrons dans le reste de cette partie), et, du fait que
nous avons travaillé sur une extension du langage Oz, nous nous sommes aussi
penché sur des aspects tels que la conception de langages de programmation
et leurs implémentations. Nous avons aussi étudié les similarités qu’il y a entre
notre travail et d’autres approches [11, 39, 114, 63, 16, 5, 71, 29]. En particulier,
nous nous sommes intéressé aux rapprochements possibles entre les kells et des
constructions plus classiques tels que les processus ou les modules.

7. Notons que dans le cas où les deux processus terminent correctement, notre exemple
attend infiniment un message sur G. Il est possible, avec un encodage un peu plu complexe,
d’éviter ce problème
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5.4.1 Isolation et implémentation.

Tout au long de notre présentation des portes et des kells, nous avons souligné
l’importance des valeurs strictes afin d’assurer l’isolation entre nos composants.
Dans notre approche, l’isolation signifie que le seul moyen de communication
entre les composants sont les portes : la communication classique de Mozart
via le partage de variables entre différentes localités est interdite.

Le partage des variables de Mozart. Ce langage structure le store de
Oz en différentes parties, avec un store local à chaque localité, plus un store
global renseignant entre autre sur les connections existantes entre les localités.
Par conséquent, bien que basé sur Oz, Mozart possède des formes de store
et de tâche différentes de son langage d’origine, ce qui nécessite la redéfinition
complète de Oz dans ce nouveau formalisme. Ce langage comprend huit algo-
rithmes de partage de données, ce qui correspond à trois méthodes différentes :
(i) aucun partage, (ii) partage par copie, et (iii) partage par transfert. Le pro-
grammeur peut spécifier pour chaque variable du langage quel algorithme utiliser
via un mécanisme d’annotation, le mode par défaut étant aucun partage. En
conséquence, la gestion du transfert des données entre différentes localités dans
Mozart est élégant et souple d’utilisation, mais aussi trop souple, et d’un autre
côté, contraint. En effet, Mozart est contraint du fait que le programmeur est
limité à huit algorithmes de partage, et il est impossible d’en définir d’autres
sans changer le langage. De plus, il est trop souple, car il permet qu’une variable
que l’on peut partager entre différents stores fasse référence à une autre qui doit
rester locale : cela génère lors de l’exécution du programme des blocages pénibles
et difficiles à détecter.

La comparaison avec Oz/K. Dans ce travail, nous interdisons le partage des
variables non-liées que fait Mozart grâce à l’utilisation des portes et des valeurs
strictes. Cette isolation est formalisée dans le théorème suivant (sa preuve est
disponible dans [68]) :

Théorème 10. Supposons donnée une structure d’exécution (σ, ξ1T ξ2T
′ T ′)

issue de l’exécution normal d’un terme Oz/K et telle qu’il existe κ1 6= κ2 avec
σ � inth(κ1, ξ1)∧ inth(κ2, ξ2). Alors, toute variable x mentionnée dans T telle
que σ � x = ⊥ n’est pas présente dans T ′.

Cette restriction a plusieurs avantages. Tout d’abord, elle empêche la création
de blocage présent dans Mozart dû aux demandes de déplacement de variables
locales. De plus, cela permet d’avoir une implémentation de la distribution bien
plus simple et plus efficace de la distribution dans une machine virtuelle. En ef-
fet, comme les valeurs échangées entre kells (et donc entre localités) sont strictes,
il est impossible de les distinguer de leurs copies : un envoi d’une référence à une
localité distante peut donc être implémenté par la copie en local de la valeur
référencée, simplifiant et accélérant du fait les accès futur à la valeur.

Enfin, pour terminer cette discussion sur l’isolation et les portes, nous repre-
nons les différentes remarques que nous avons faites dans nos exemples : nous
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avons étudié ici une nouvelle forme de communication entre composant distant.
La plupart des travaux précédents impliquant des localités ou des composants
ne permettent pas l’échange de messages entre des composants éloignés, et l’en-
codent avec des processus de transmission de messages [114, 63, 98, 23]. Parmi
les quelques travaux où la communication distante est possible [39, 52], notre
utilisation des portes est assez novatrice : elle permet d’avoir une communica-
tion synchrone sans utiliser de pointeur. Néanmoins, cette solution n’est pas
vraiment satisfaisante, car, comme nous l’avons dit Chapitre 3, l’utilisation des
portes est assez difficile en pratique pour la définition d’exemples. De plus, un
composant ne peut connâıtre quelle est la destination d’un message qu’il envoie.

5.4.2 Composants

La structure de composant que nous avons développé dans Oz/K offre de
nombreuses fonctionnalités. Nous avons déjà discuté dans nos exemples de l’en-
codage de la distribution et de la mobilité de code avec nos composants et notre
primitive de passivation. Il nous parait donc clair que les capacités de distribu-
tions de calculs ou langages tels que [39, 98, 52, 23, 114, 63, 16, 29] sont faci-
lement exprimables dans notre approche. De plus, nos composants peuvent (i)
s’organiser en une hiérarchie, ce qui est seulement possible dans [39, 23, 98, 52],
(ii) avoir des communication distantes ([39, 52]) et (iii) isoler des parties non-
certifiées d’un logiciel afin de se protéger de leurs comportements pouvant être
hostiles. Il existe plusieurs approches pour permettre l’isolation entre compo-
sants, et comme nous en avons discuté dans la partie précédente, nous pensons
que les solutions existantes, y compris nos portes, ne sont pas satisfaisantes et
demandent plus d’études.

L’approche que nous avons mené dans ce langage nous a aussi permis de com-
parer nos kells avec d’autres structures que les localités et composants d’autres
approches. En effet, en intégrant les kells dans un langage complet tel que Oz,
nous avons pu étudier leurs similarités avec des constructions classiques des lan-
gages de programmation, telles que les processus, les modules et les messages
structurés.

Les processus. Les kells partagent avec les processus le fait de constituer
une structure d’exécution séparée du flot d’exécution principal du programme.
Chaque kell, chaque processus s’exécute indépendamment les uns des autres.
Il existe toutefois trois différences fondamentales entre un kell et un processus.
Tout d’abord, les kells forment une structure hiérarchique alors que les pro-
cessus sont totalement indépendants les uns des autres. Cette structure est
utile en particulier dans le cadre de de la passivation : les processus inter-
dépendants sont assemblés en une unique structure que l’on peut passiver sans
mettre en péril la cohérence du programme global. Les composants servent
aussi comme structure d’isolation alors que les processus peuvent partager leurs
données sans contraintes. Et enfin, les composants possèdent un nom, ce qui n’est
généralement pas le cas des processus. Les calculs de processus ne nomment en
effet pas leur processus, seuls les langages de programmations tels que [29, 48,
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11, 108] créent un identifiant unique pour chaque structure d’exécution créée.
De fait, le nom des composants permet de les manipuler et en particulier, rend
possible la passivation.

Les modules. Les composants sont similaires à des modules dans le sens où
ils structurent les programmes en entités distinctes et collaborantes. De même
que les modules et les objets, les kells offrent une capacités d’abstraction en n’af-
fichant qu’un ensemble de services (au travers de leurs portes) tout en cachant
comment ceux-ci sont implémentés. Ainsi, en considérant les kells comme des
modules, notre approche permet de construire des foncteurs, mais ne possède
aucune capacité quant à la création de mixin [37]. Néanmoins, les kells ont trois
avantages par rapport aux simples modules : il est possible de les passiver et
de manipuler leur contenu ; et ils forment des structures d’exécution isolées et
indépendantes du flot d’exécution principal du programme, ce qui permet par
exemple de contrôler leur exécution dans le cas où le modules est un greffon
d’origine inconnue et peut-être dangereuse.

Les messages structurés. Finalement, comme il est possible des passiver
un kell, nous pouvons aussi le considérer comme une valeur, et en particulier
un message structuré. En effet, un kell offre des services sur ses portes, cor-
respondant aux différents champs d’un message structuré. De plus, les capa-
cités de remplacement des portes et des procédures associées dans nos valeurs
packées correspondent assez bien au remplacement de champ dans un message.
Considérant l’inspection de la structure d’un composant passivé, il est aussi
possible de voir chaque sous-composant comme un champ de message, distinct
des autres et contenant lui-même une structure interne. Nous nous rapprochons
ainsi du modèle à objet, avec les portes correspondant aux méthodes et les
sous-composants constituant l’état de chaque kell passivé. La comparaison reste
toutefois assez limitée, car est encore impossible dans notre approche d’ôter
ou de rajouter un champ d’un composant passivé : ce genre de modification
n’est possible que lorsque le composant est actif. Ainsi, les kells n’offrent encore
que peu de fonctions d’exploration et de manipulation (une remarque que nous
avons d’ailleurs déjà faite), et il serait intéressant d’étudier de telles opérations.
Du côté des messages, il est encore impossible de les transformer en structure
d’isolation et d’exécution.

Ainsi, les kells, bien que conçus pour assurer un ensemble de tâches spécifiques
(structurer, isoler et passiver), ont beaucoup de points communs avec des construc-
tions plus classiques des langages de programmation. Il serait intéressant d’étudier
chaque tâche, chaque similarité individuellement, afin de bien comprendre la no-
tion que nous appelons composant [107].

5.4.3 Langage

Si l’on compare maintenant globalement le langage Oz/K à l’existant, nous
pouvons voir qu’il existe déjà plusieurs travaux tentant de rassembler dans un
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unique modèle des notions de structuration, d’isolation et de manipulation de
code.

Lisp. Déjà dans les années soixante-dix, le langage Lisp [99] considérait le
code comme une liste que l’on pouvait parcourir et interpréter, offrant ainsi
une notion très puissante de manipulation de code. Comparativement à notre
approche, cette notion est bien plus expressive mais ne permet aucun contrôle
quant aux objets que l’on peut modifier.

Java et ses extensions. Plus récemment, le langage Java [11] offre lui aussi
des opérations permettant (i) l’ajout de nouvelles classes dans un programme en
cours d’exécution, (ii) l’utilisation de threads (iii) et une certaine forme d’iso-
lation avec les méthodes privées et publiques. Néanmoins, les capacités de ce
langage concernant ces trois points sont encore très limités. Par exemple, l’isola-
tion n’est testée qu’a la compilation du code source, et peut très facilement être
contournée avec les méthodes de la classe Class. De plus, la méthode permet-
tant la destruction ou la reprise de l’exécution d’un thread a été ôtée de l’API
Java (entre les version 1.4.2 et 1.5.0 8) car elle pouvait causer des incohérences
dans l’état des objets (les verrous en particulier). Enfin, java ne permet pas la
passivation.

ArchJava [5] et Classages [71] offrent une notion très classique de compo-
sants que l’on peut considérer comme des éléments distincts d’un programme,
organisés en une hiérarchie, et communicant via des connecteurs similaires aux
interfaces d’autres modèles. Néanmoins, en comparaison avec Oz/K, ces deux
langages ne considèrent pas leur composants comme des entités d’exécution
indépendantes : ils se rapprochent ainsi de la notion de module avec des limi-
tations similaires. En particulier, une erreur se produisant dans un composant
de ArchJava utilisé comme greffon peut condamner l’exécution de tout un pro-
gramme. Finalement, aucun de ces deux langages n’offre de réelles opérations
de passivation, de mobilité de code et d’isolation.

Scala [84] est un langage différent de Java, mais s’exécutant sur la même
machine virtuelle. Ce langage propose une notion d’acteur assez similaire à nos
kells du point de vue de la concurrence et des communications. En effet, chaque
acteur s’exécute indépendamment les uns des autres, et communiquent via des
envois de messages. Néanmoins, les acteurs ne constituent pas une hiérarchie, et
donc ne permettent aucune communication à distance et aucune isolation. De
plus, la passivation n’est pas non plus supportée par le langage.

Les extensions de ML. Alice [94] peut être considéré comme une extension
de ML [76] qui offre des modules pouvant s’inclure les uns dans les autres et
des primitives de concurrences avec futurs et exécution paresseuse. La notion
de module de ce langage permet aussi de créer des foncteurs plus généraux que

8. Dans cette version du langage, il est seulement possible de suspendre l’exécution d’un
thread avec la méthode interrupt, sans aucune possibilité de la relancer
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OCaml, mais reste toutefois assez éloignée des aspects concurrentiels et d’isola-
tion des composants de Oz/K. L’intérêt principal de ce langage toutefois est son
typage fort qu’il serait intéressant d’étudier pour l’adapter à nos constructions.

Acute [100] est aussi un langage de la famille ML, lui aussi fortement typé,
et avec un support important pour la gestion des modules, leur rajout à chaud
et la manipulation de leurs différentes versions. De plus, ce langage inclue de
la concurrence via des processus et aussi une forme de passivation où il est
possible de capturer l’état d’un processus en cours d’exécution. Néanmoins les
mécanismes que Acute utilise sont relativement complexes, avec en particulier
la notion de marque pour contrôler la visibilité d’un module dynamique. Ainsi,
notre approche comportant trois notions simples (les composants, les portes et
la passivation) nous semble plus simple à appréhender que Acute, et permet en
plus de ce langage un notion de distribution, des communications distantes et
des moyens d’isolation.

D’autres langages s’intéressent à des problématiques similaires à celles traitées
dans ce chapitre. Nous citons entre autres le langage E [74] qui se focalise sur
la sécurité, et Sing# [4] qui est développé dans le cadre du projet Singularity
[53]. Ces deux langages offrent un bon support pour les notions classiques de
processus communicant par l’intermédiaire de messages, mais n’intègrent pas
d’opérations de structuration, de manipulation dynamique de code que nous
développons dans Oz/K. Il est aussi intéressant de noter qu’une autre approche
[55] que Mozart à déjà été faite pour intégrer des localités dans Oz : celle-
ci s’inspire du kell-calcul pour ajouter à Oz une notion de membrane dont le
seul rôle est de contrôler les communications entre différentes parties d’un pro-
gramme.

5.5 Conclusion

Dans ce chapitre, nous avons présenté le langage noyau Oz/K. La définition
de ce langage avait plusieurs objectifs : (i) le premier était de donner une
définition claire à la notion encore assez vague de composant ; (ii) la seconde
était d’étudier les constructions permettant de créer, d’assembler et de modi-
fier les composants ; et enfin (iii), nous voulions aussi tester l’intégration de
ces éléments dans des paradigmes de programmation classiques, afin de voir de
degré de corrélation entre nos composants et les constructions déjà présentes
dans les langages existants. Ainsi, Oz/K se base sur le langage Oz [110], auquel
nous rajoutons (i) une structure de composant, (ii) des portes pour permettre
la communication distante entre deux composants, et (iii) la passivation qui est
étendue par rapport à [98, 51] avec des opérations de modification de compo-
sants passivés. Le résultat est un langage très expressif qui associe à la fois de
l’isolation, de la mobilité de code et une notion implicite de distribution, et qui
dispose d’un sémantique précise, proche de celle d’une machine virtuelle. Malgré
ses différents avantages, nous ne considérons pas ce langage comme abouti, et
beaucoup de travail reste encore à accomplir pour obtenir un résultat satisfai-
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sant. Le système de porte a en effet besoin d’être changé. Nous pensons par la
suite étudier des constructions similaires à des interfaces [17, 7, 80] et à la primi-
tive connect des sessions [111]. Les interfaces sont en effet largement utilisées
en pratique, et les sessions ont la propriété d’assurer une communication entre
deux processus bien identifiés. Concernant les composants, il serait certainement
très intéressant d’étudier plus en détail les caractéristiques des kells de notre lan-
gage. En effet, les kells sont proches des processus (car ils forment des entités
d’exécution distinctes du reste du programme), mais aussi des modules (car ils
offrent des services) et des messages structurés (car on peut les échanger). Bien
que ce travail a permis une première étude de la notion de composant, il serait
intéressant de continuer cette étude pour aboutir à une définition formelle satis-
faisante de ce qu’est un composant. Finalement, un dernier sujet d’amélioration
est l’opération de passivation. Pour le moment, les opérations de manipulations
de kells passivés restent assez élémentaires. Il serait intéressant de rajouter des
opérations permettant la passivation non pas que de kells, mais aussi d’autres
valeurs (ce qui est déjà possible de faire dans Oz/K avec un encodage). De plus,
l’exploration de la structure d’un kell packé ainsi que sa modification à la [105]
seraient des opérations intéressantes à rajouter au langage.
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Chapitre 6

Conclusion

Dans ce document, nous avons présenté les quatre travaux principaux que
nous avons entrepris dans notre thèse. Le premier s’est tout d’abord intéressé
à la construction d’un langage à composant simple, basé sur le kell-calcul [98]
et agrémenté d’une procédure de routage basé sur la structure des messages
transmis. Nous avons aussi défini sur ce calcul un système de type intuitif per-
mettant de contrôler la manipulation des messages par les composants, et ainsi
s’assurer qu’un programme typable n’opère que des opérations valides sur les
messages durant son exécution. Notre seconde approche consiste ensuite en une
évolution de ce premier travail où le calcul et le système de type sont largement
modifiés pour y inclure beaucoup d’éléments novateurs. Le calcul est maintenant
totalement basé sur les composants, ce qui le rend assez proche des ADLs exis-
tant [17, 80, 6], comporte des portes permettant la communication à distance et
aussi une évolution du système précédent de routage, basé sur des annotations
portées par les messages. Le système quant à lui inclue du sous-typage et possède
une nouvelle forme de type, les types routés, afin de gérer convenablement le
routage de ce nouveau calcul. Ce système de type admettant une d’inférence
décidable, notre troisième travail fut de construire un algorithme d’inférence
et de l’implémenter sur deux architecture à composant : Dream [65] et Click
[80]. Enfin, en parallèle à ces différents travaux, nous nous sommes intéressés aux
modèles à composant et avons construit un langage noyau basé sur le langage
Oz. Notre approche reprend intégralement Oz en lui ajoutant trois nouvelles
constructions : (i) les composants appelés kells, (ii) les portes pour le support
des communications distantes et (iii) la passivation avec un ensemble réduit de
primitives pour la modification des composants passivés.

6.1 Contributions

Le routage structurel. La première nouveauté qu’apporte ce travail de thèse
est le routage structurel, l’étude de son expressivité ainsi que de son typage.
Le principe de cette forme de routage est de différencier les messages reçus

163



en fonction de leurs structures, de leurs types. Ainsi, des messages de types
différents peuvent être envoyés sur des canaux différents pour y être traités par
des processus adaptés. À notre connaissance, il n’existe aucune étude dans les
calculs de processus concernant le routage, et ce travail est donc innovant, même
s’il reste assez proche des travaux sur l’analyse intentionnelle de type faite sur le
langage ML. Du côté du système de type étend les travaux précédent sur les type
de processus en permettant d’avoir plusieurs type de message par canal. Cette
approche permet une gestion souple du routage, et nous avons aussi prouvé que
son inférence de type est indécidable.

Le routage sémantique. La seconde innovation de notre travail est l’intro-
duction d’une nouvelle forme de routage : le routage sémantique. Son principe
est d’annoter chaque message par un ensemble modifiable de tags. Le routage
se base alors sur ces annotations pour différencier les messages et les envoyer
sur des canaux différents pour y être traités par des processus adaptés. Cette
approche du routage vient avec un système de type adapté introduisant une nou-
velle catégorie de types : les types routés. Cette forme de type est bien adaptée
pour la gestion du routage sémantique, et reste suffisamment contrainte pour
que l’inférence de type soit décidable. De fait, nous avons défini un algorithme
d’inférence pour ce système de type, et nous l’avons implémenté pour deux
systèmes de composants (Click et Dream).

La notion de composant. Finalement, les travaux entrepris dans cette thèse
nous ont permis d’étudier la notion de composant et de tester certaines idées
concernant ce modèle. Concernant l’isolation entre composant et la communi-
cation distante, nous avons introduit le concept de portes. Chaque porte cor-
respond à un canal de communication que l’on peut ouvrir ou fermer sur une
frontière de composant, permettant ainsi aux messages envoyé sur ce canal de
franchir ou non cette frontière. Cette notion permet donc d’avoir à la fois des
frontières de composant isolantes (lorsque les portes sont fermées) et des commu-
nications distantes lorsque la même portes est ouvertes sur toute une hiérarchie
de composants. De plus, cette notion de communication distante nous permet
d’exprimer dans notre modèle de composant localités et réseaux, avec leurs
différentes caractéristiques.

Nous avons de plus étendu le concept de la passivation avec la gestion des
conflits de noms de canaux, ainsi que des fonctions de manipulation des compo-
sants passivés. Il est apparu que cette extension permet une gestion simplifiée
des greffons et de la mise à jours de programmes.

6.2 Perspectives

Le travail que nous avons effectué dans cette thèse n’apporte pas de solu-
tion définitive ni à la gestion du routage, ni à la notion de composant, mais
apporte quelques pistes de recherche intéressantes pour le futur. Concernant
le modèle de composant, nous avons vu que le concept de portes n’était pas
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satisfaisant pour gérer les communications à distance ou modéliser le partage.
Une approche intéressante à étudier serait d’adapter le modèle de sessions pour
modéliser les interfaces des modèles à composant courant. Cette approche a
l’intérêt d’assurer qu’un échange de messages entre deux composants ne puisse
être intercepté par un tiers écoutant sur le même canal de communication. Un
autre sujet d’étude est la structure associée aux composants. En effet, comme
nous avons pu le voir dans le Chapitre 5, la notion de composant est liée à
beaucoup d’éléments différents, comme la structuration du code, l’isolation des
communications, l’indépendance d’exécution ou la structure des composant pas-
sivés. Il est encore assez difficile de voir comment ces différentes notions inter-
agissent, et il n’existe encore aucune façon claire et satisfaisante de les définir ou
de les manipuler. Il serait donc intéressant dans un premier temps d’identifier
précisément les éléments impliqués dans la structure de composant, avant de
définir les bonnes opérations pour les manipuler. Enfin, concernant les systèmes
de type, il nous reste deux sujets d’étude principaux à investiguer. Tout d’abord,
nous devons assouplir le typage du routage sémantique qui est contraint par la
forme de nos types routés. Ce travail est déjà bien avancé. Notre second sujet
est l’extension de notre approche actuelle en y intégrant des éléments nouveaux,
comme le typage de primitive de manipulation de configurations (par exemple,
la passivation ou l’ouverture et la fermeture de porte), ou bien l’ajout de tests
sur la structures des composants afin de vérifier par exemple que les interfaces
sont bien toutes connectées, ou qu’un composant donné possède une structure
interne spécifique. Les types de sessions [111] semblent être un bon point de
départ pour typer la manipulation des assemblages car ils intègrent une no-
tion d’évolution de capacités. Finalement, les travaux sur le XML [43] ou la
logique spatiale des Ambients [18] peuvent nous guider quant à la définition
d’un système de type vérifiant la correction de la structure d’un assemblage de
composant.
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Annexe A

Annexe du chapitre 2

A.1 Les types principaux

Définition 12. Une substitution généralisée Σ est un ensemble fini de substitu-
tion σ. Nous définissons l’application d’une substitution généralisée Σ à un type
de processus S de manière inductive comme il suit :

{σi | i ∈ I}(e : (T )) ,

{
e : (T ) lorsque fv(T ) = ∅⋃
i∈I σi(e : (T )) sinon

Σ(e) , e
Σ(S ∪ S′) , Σ(S) ∪ Σ(S′)

Nous supposons dans le reste de cette partie que le système de type utilise
les substitutions généralisées dans le prédicat d’instantiation. Comme les sub-
stitutions généralisées incluent les substitutions, les processus typables avec les
simples substitutions le sont toujours. Il en découle que la propriété de stabilité
du système de type est conservée, et il est facile de voir que la correction est elle
aussi toujours valide.

Définition 13. Supposons donné un environement de typage Γ et un processus
D. Un type S est principal pour D et Γ s’il existe une dérivation de S,Γ ` D
et si, pour tout type S′ tels que S′,Γ ` D, nous avons Γ ` S′ ⇐ S. De manière
générale, nous disons qu’un processus admet un type principal s’il existe S,
principal pour D et ∅.

Avec les substitutions généralisées, nous pouvons facilement donner des
types principaux aux composants que nous avons présentés jusqu’à présent.
Le cas du composant TheLoop (que nous présentons une dernière fois Fi-
gure A.1 1) est assez intéressant. Nous avons en effet trouvé un type principal
pour ce composant, alors que son comportement particulier nous laissait penser

1. remarquons que le code du processus est une simplification de l’assemblage présenté,
avec le même comportement
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R
   (Sub)

M

AcsSub

b[e(x).IfPre(Sub, x, i, s) | i(x).e〈x.Sub〉]

Figure A.1 – Le composant TheLoop

qu’un tel type n’existait pas. Considérons les types T , ∀η, ρ.{Sub : Pre(η); ρ},
T ′ , ∀ρ.{Sub : Abs; ρ} et S , e : (T ) ∪ e : (T ′) ∪ i : (T ) ∪ s : (T ′). Il est
assez facile de voir (informellement) que ce type est suffisamment général pour
pouvoir s’instancier en tout les types possibles de l’assemblage TheLoop. La
preuve d’un tel résultat n’est pas développée ici. Par ailleurs, ce type est aussi
un type valide pour TheLoop, comme nous le montre la dérivation de type J
présentée Figure A.2. Nous pouvons remarquer dans cette dérivation, et plus
particulièrement dans la sous dérivation J2, une particularité intéressante. Dans
cette dérivation, nous typons le composant AcsSub par Ss , i : (T ) ∪ e : (T ′)
en instanciant la variable η en T ′ lors du typage du canal e : notre système de
type permet de faire cette substitution de manière locale, sans changer η dans le
context de typage, car elle est gardée par un schéma de type. En conséquence,
le type Ss cache la relation pourtant évidente qu’il y a entre l’entrée et la
sortie du composant AcsSub. Ce genre de manipulation permet de donner un
type principal à notre assemblage TheLoop, mais au coût de rendre nos types
inutiles quant à la caractérisation des comportements des composants typés.
De manière générale, tout assemblage sans message sur un canal est typable,
même lorsque son comportement est incohérent. Nous considérons cela comme
une mauvaise propriété de notre système de type, d’autant plus que malgré
son expressivité, nous n’avons pas de types principaux. En effet, considérons le
composant Plus1 , b[e(x).s〈x + 1〉]. Comme tout assemblage typable et sans
boucle, ce composant admet un type évident S1 , e : (int) ∪ s : (int) et un
type minimal S2 , e. Raisonnons maintenant par contradiction, et supposons
que ce composant admet un type principal S. Comme S1(e) est non vide, il
est clair que S(e) est lui non plus, non vide. Il est facile de vérifier alors, avec
une dérivation de type assez simple, que S(s) = {int}. Par conséquence, S n’est
pas instanciable en S2, ce qui contredit notre hypothhèse. Ainsi Plus1 n’ad-
met pas de type principal, et ce pour un raison très simple : notre système de
type, avec nos substitutions généralisées, permet de manipuler les variables de
types de manière très flexible, mais il en est totalement différents pour les types
totalement instanciés. Dans notre cas, la sortie du composant Plus1 est obliga-
toirement de type int qui ne comporte aucune variable. Il est alors impossible
d’éliminer ce type pour unifier S avec le type minimal S2. Une possibilité se-
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J1 ,
x : T ` x : T x : T ` T ⇐ ∀η, ρ{Sub}.{Sub : Pre(η); ρ{Sub}} T ∈ S(i)

S, x : T ` IfPre(Sub, x, i, s)

J ′1 ,
x : T ′ ` x : T ′ x : T ′ ` T ′ ⇐ ∀ρ{Sub}.{Sub : Abs; ρ{Sub}} T ′ ∈ S(s)

S, x : T ′ ` IfPre(Sub, x, i, s)

J2 ,


x;T ` x : T

x : T ` x : {Sub : Pre(η); ρ}

x : T ` .Sub : ∀η, ρ.{Sub : Pre(η); ρ} → η

x : T ′ ` .Sub : {Sub : Pre(η); ρ} → η
·····

x : T ` x.Sub : η

x : T ` x.Sub : T ′
T ′ ∈ S(e)

S, x : T ` e〈x.Sub〉



J ,


J1 J ′1

S, ∅ ` e(x).IfPre(x, Sub, i, s)

J2

S, ∅ ` i(x).e〈x.Sub〉
S, ∅ ` e(x).IfPre(x, Sub, i, s) | i(x).e〈x.Sub〉

S, ∅ ` TheLoop



Figure A.2

rait d’assouplir encore les substitutions pour permettre l’élimination des types
concrets, Mais avec ce genre de substitution, nous pourrions éliminer les types
des messages envoyés sur les canaux, et ainsi, le système de type ne serait plus
correct : tout assemblage serait typable. Une autre possibilité serait d’introduire
explicitement dans nos types une dépendence entre les entrés d’un composant
et ses sorties, et permettre ainsi d’éliminer les types de sortie du composant
lorsque ses types d’entrés sont vides. Cette solution est en fait étudiée dans
notre seconde approche, Chapitre 3, où les dépendences sont représentées par
les variables de flux. Notons que dans cette approche, nous ne permettons pas
l’élimination des types comme suggéré ici, afin de pouvoir détécter directement
les composants au comportement incohérent.
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A.2 L’indécidabilité de l’inférence de type

Nous prouvons dans cette partie l’équivalence entre l’inférence de type pour
notre système de type, et le problème de correspondance de Post (ou simplement
PCP). Nous rappelons dans un premier temps la définition de ce problème, avant
de montrer comment nous l’encodons dans notre inférence de type.

Définition 14. Supposons donné un alphabet A contenant au moins deux lettres,
et une liste finie (vi, ui)i de paires de mots construits sur l’alphabet A. Le
problème de correspondance de Post consiste en la recherche d’une suite finie
et non vide d’indices (ij)1≤j≤n telle que les mots vi1 . . . vin et ui1 . . . uin soient
égaux. Ce problème est indécidable, c’est à dire qu’il n’existe pas d’algorithme
qui, à partir d’une liste finie de paires de mots, peut calculer si une solution
(ij)1≤j≤n existe.

Nous supposons par la suite que l’alphabet A est l’ensemble {a, b}. Le prin-
cipe de notre encodage est relativement simple : chaque paramètre l possible de
PCP est traduit en un programme D, typable si et seulement si l admet une
solution pour PCP. Il est alors clair qu’un algorithme d’inférence pour notre
système de type pourrait résoudre PCP : un tel algorithme n’existe donc pas.
Considérons maintenant un paramètre l , (vi, ui)1≤i≤n de PCP. Le progamme
Dl que nous construisons à partir de l consiste en fait en une simple recherche
en largeur d’une solution pour PCP : ce programme termine si et seulement si le
problème a une solution. De plus, les mots sont encodés dans notre programme
par des messages structurés : si PCP a une solution pour l, le programme Dl ne
calcule qu’un nombre fini de messages tous typable, et donc, le programme est
typable. Par contre, si PCP n’a pas de solution pour l, Dl aura une exécution
infinie avec le calcul d’un nombre infini de messages de structure différente : Dl

n’est alors pas typable (les types infinis ne sont pas autorisés dans notre système
de type). Le reste de cette partie présente la construction de Dl à partir de l.

L’encodage des structures de base. Nous faisons la supposition raison-
nable que tout les éléments de l’ensemble

A ] {tail,head,first, sec, third, tmp}
sont des labels valides pour nos messages structurés. Nous pouvons alors définir
les notations suivantes, définissant comment les structures de PCP sont encodés
dans nos programmes :

– Si u est un mot, nous notons ‖u‖D son encodage qui est défini induc-
tivement comme il suit (ε étant le mot vide et d une lettre quelconque
de A) :

‖ε‖D , {} ‖d.u‖D , {d = ‖u‖D}
De plus, si M est un message et u un mot, nous notons u •M le message
construit inductivement comme il suit (ce qui nous donne une opération
de concaténation sur les mots) :

ε •M ,M d.v •M , {d = (v •M)}
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– SiM1 etM2 sont deux messages, nous notonsM1 :: M2 le message {head =
M1; tail = M2}. De plus, nous utiliserons aussi dans le reste de reste de ce
chapitre, à quelques endroits particuliers, la notation [] pour le message
vide. Ces notations montrent commentnous encodons les listes dans nos
messages structurés.

– Si M1 et M2 sont deux messages, nous notons (M1,M2) le message {first =
M1; sec = M2}. Si M3 est aussi un message, nous notons (M1,M2,M3) le
message {first = M1; sec = M2; third = M3}.

– Finalement, si M est un message, nous notons

fst(M) ,M.first snd(M) ,M.sec trd(M) ,M.third
hd(M) ,M.head tl(M) ,M.tail

La structure de notre programme. Comme nous l’avons déjà signalé, le
principe de l’encodage de l est de calculer l’ensemble Ll de mots que PCP
peut former à partir de l, afin de voir si ce problème admet une solution. Plus
précisement, notre algorithme consiste en une boucle calculant itérativement un
nouveau sous-ensemble de L et testant si cet ensemble contient une solution. De
plus, cette boucle comporte un unique message M encodant dans une liste toutes
les paires de mots générés à chaque tour de boucle. Comme M contient beau-
coup d’informations, ce message est assez difficile à manipuler, et il aurait été
beaucoup plus facile de construire notre programme si nous avions choisi une ap-
proche comportant plusieurs messages. Néanmoins, notre approche a l’avantage
de définir un flux de donné totalement séquenciel, ce qui simplifie grandement la
preuve de la correspondance entre l’exécution du programme et l’existence d’un
type pour celui-ci. Finalement, afin d’illustrer comment le message M est généré
à chaque tour de boucle, nous définissons une famille d’ensemble de paires de
mots :

Définition 15. Soit m ∈ N. L’ensemble Ll(m) est défini comme suit :

Ll(m) , {(ui1 . . . uim , vi1 . . . vim) | ∀1 ≤ j ≤ m, 1 ≤ ij ≤ n}

Il est évident que l’union infinie
⋃∞
i Ll(m) donne bien l’ensemble Ll de tout les

mots pouvant être une solution de PCP pour l. De plus, les ensembles Ll(m)
peuvent être facilement construits récursivement par la formule suivante :

Ll(0) , {(ε, ε)} Ll(m+ 1) , {(u.u1, v.v1) | (u, v) ∈ l ∧ (u1, v1) ∈ Ll(m)}

La construction inductive des ensembles Ll(m) correspond directement au
calcul générant à chaque tour de boucle le message M : à l’étape m du calcul,
le message M correspond à l’ensemble Ll(m), et est calculé en fonction de la
version précédente de M qui encodait l’ensemble Ll(m− 1).

La phase de test est plus simple que la phase de construction de M , et
consiste simplement en le parcours de la liste de paires. Chaque paire de mots
(u, v) est trâıtée, et nous vérifions que u est égal à v. Si c’est le cas, nous avons
trouvé une solution pour PCP, et nous envoyons un message de réussite sur le
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canal de sortie de notre programme : le calcul s’arrête donc. Si aucune paire ne
comporte deux fois le même mots, nous renvoyons M à la partie de génération
pour un nouveau tour de boucle. Comme

⋃∞
1 Ll(m) = Ll, nous sommes assurés

de trouver en un nombre fini d’étapes une solution pour PCP lorsqu’elle existe.

La construction de M . Le message M est construit selon le principe de
récurrence présenté Définition 15 : à partir d’une liste L donnée en entrée, nous
devons construire une liste correspondant à l’ensemble {(u.u1, v.v1) | (u, v) ∈
l∧ (u1, v1) ∈ L} Nous décomposons cette construction en plusieurs sous-étapes,
chacune calculant l’ensemble {(u.u1, v.v1) | (u1, v1) ∈ L} pour une paire (u, v)
donnée : la sous étape correspondant à cette paire de mots est définie par le
programme nommé Da(u, v). Ce programme écoute sur le canal inputu,v et at-
tend un triplet contenant (i) la liste correspondant à L ; (iii) une donnée globale
utilisée par d’autres parties du programme (en fait, un duplicat de la liste L) ;
et (iii) le resultat partiel calculé par les autres sous-étapes. La première chose
que le programme Da(u, v) fait est de tester si la liste L est vide. Comme la
procédure de routage ne permet pas d’inspection en profondeur des messages
structurés, nous utilisons une petite astuce pour pouvoir accéder à L sans perdre
les information contenu dans le message : nous construisons le message tempo-
raire fst(x) + (tmp = x) qui correspond à la liste que l’on peut donc tester,
étendue par un nouveau champ tmp contenant tout le message d’entré. Ce test
passé, nous récupérons le triplet initial, et le trâıtons différemment en fonction
de l’état de la liste : si elle est vide, il n’y a pas de paire à rajouter au résultat
et le message est envoyé alors directement sur le canal de sortie outputu,v. Si
elle n’est pas vide, nous envoyons le triplet sur le canal tmpu,v pour rajouter
une nouvelle paire au résultat déjà calculé.

Da(u, v) ,
!inputu,v(x).IfPre(head, fst(x) + (tmp = x), loopu,v,finishu,v)
| !loopu,v(x).tmpu,v〈x.tmp〉
| !finishu,v(x).outputu,v〈x.tmp〉
| !tmpu,v(x).inputu,v〈

(
tl(fst(x)), snd(x),
(u • fst(hd(fst(x))), v • snd(hd(fst(x)))) :: (trd(x))

)
〉

Nous assemblons les programmes Da(u, v) en une châıne relativement simple
pour obtenir le programme Dn construisant M à chaque étape m en fonction
de la version précédente du message. Ce programme prend son paramètre sur
le canal input, et envoie le résultat du calcul sur le canal ouput :

Dn(l) ,
!input(x).inputu1,v1〈(x, x, [])〉
| Da(u1, v1)
| !outputu1,v1(x).inputu2,v2〈(snd(x), snd(x), trd(x))〉
| . . .
| Da(un, vn)
| !outputun,vn(x).ouput〈trd(x)〉
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Nous pouvons remarquer que le second élément des triplets échangés entre les
programmes Da(u, v) correspond bien à une copie de la liste L. Nous avons
besoin de cette copie, car les programmes Da(u, v) consomment leur instance
de la liste lors du calcul de la liste résultat.

Le test du message M . Le message M calculé par le programme Dn est
une liste de la forme (w1, w

′
1) :: (w2, w

′
2) :: . . . :: [] et contenant l’ensemble des

paires de mots de l’ensemble Ll(m) pour un m donné. La partie test de notre
programnme consiste à vérifier si l’ensemble calculé ne contient pas une solution
pour PCP. Pour cela, nous parcourons simplement la liste M , et pour chaque
paire de mots (w,w′), nous testons si w est égal à w′. Ce test d’égalité est assuré
par le programme Deq, Ce programme prend sur son canal d’entré inputt une
paire de mots à tester, étendue par une troisième composantes contenant les
données annexes utilisées par le reste de notre encodage. À l’aide de plusieurs
procédure de routage et de notre astuce utilisée dans les programmes Da(u, v),
nous testons si les deux mots sont vides ou commence par la même lettre. Dans
le premier cas, la troisième composante du message est envoyée sur le canal de
sortie outputok, signalant ainsi que les deux mots sont egaux. Dans le second
cas, le message d’entré est envoyé sur le canal ta (si la première lettre deux deux
mots est un a) ou tb (resp. un b). Cette première lettre est alors otée des mots et
la paire résultante plus la donnée annexe sont renvoyé sur inputt pour continuer
le test.

Deq ,
!inputt(x).IfPre(a, fst(x) + (tmp = x), tua, tna)
| !tua(x).IfPre(a, snd(x.tmp) + (tmp = x.tmp), ta, terr)
| !tna(x).IfPre(a, snd(x.tmp) + (tmp = x.tmp), terr, ttb)
| !ttb(x).IfPre(b, fst(x.tmp) + (tmp = x.tmp), tub, tu:ε)
| !tub(x).IfPre(b, snd(x.tmp) + (tmp = x.tmp), tb, terr)
| !tu:ε(x).IfPre(b, snd(x.tmp) + (tmp = x.tmp), terr, tε)
| !ta(x).inputt〈((fst(x.tmp)).a, (snd(x.tmp)).a, trd(x.tmp))〉
| !tb(x).inputt〈((fst(x.tmp)).b, (snd(x.tmp)).b, trd(x.tmp))〉
| !tε(x).outputok〈trd(x.tmp)〉
| !terr(x).outputfail〈trd(x.tmp)〉

Finalement, dans le cas où les premières lettres des deux mots ne sont pas les
mêmes, la donnée annexe est envoyée sur le canal de sortie outputfail, signalant
ainsi que les deux mots en paramètre ne sont pas égaux. Nous pouvons noter
que nous faisons un large usage du champ tmp dans ce programme, mais qu’il
contient en fait toujours la même valeur : le message initial donné en entré au
programme de test.

La partie gérant le parcours de la liste est nommé Deqp. Ce programme
prend en entré (sur le canal eq) une liste de paire de mots telle que la génère
le programme Dn. La première chose que fait ce programme est de dupliquer
cette liste dans une paire, au cas où elle ne contienne pas de solution, et qu’il
faille continuer le calcul et la renvoyer au programme Dn. Tout le traitement se
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fait donc sur la première composante de cette paire (qui, rapelons le, est la liste
de paire de mots à tester).

Deqp ,
!eq(x).eqtest〈(x, x)〉
| !eqtest(x).IfPre(head, fst(x) + (tmp = x), sendeqp, listr)
| !sendeqp(x).inputt〈(hd(x) + (third = x.tmp))〉
| Deq

| !outputfail(x).eqtest〈(tl(fst(x)), snd(x))〉
| !outputok(x).eqs〈[]〉
| !listr(x).eqfail〈snd(x.tmp)〉

Le principe de ce programme est similaire à celui du programme précédent, et
nous pensons donc inutile de détailler comment la boucle de test fonctionne.
Notons que si le programme trouve une paire de mots identique dans la liste,
il envoie la liste vide sur le canal eqs, signalant ainsi que le cette instance de
PCP admet une solution. Dans le cas contraire, le programme renvoie la liste
en paramètre sur son canal d’erreur eqfail.

L’assemblage des différentes parties. Maintenant que les deux parties de
notre encodage sont définies, nous pouvons les assembler, et trouver le message
adapté pour démarrer l’exécution du programme résultant. Par construction, il
est naturel de connecter la sortie de Dn à l’entrée de Deqp, et la sortie d’erreur
de ce dernier à l’entrée de Dn, formant ainsi la boucle de calcul des ensembles
Ll(m). Finalement, pour démarrer ce calcul, nous plaçons sur le canal input l’en-
semble Ll(0). Ainsi, l’exécution du programme commencerant par la génération
et le test de l’ensemble Ll(1), et continuera jusqu’à ce qu’une solution pour PCP
soit trouvée.

Dpcp(l) ,
input〈(‖ε‖D, ‖ε‖D) :: []〉
| Dn(l)
| !ouput(x).(eq〈x〉)
| Deqp

| !eqfail(x).(input〈x〉)

Les propriétés de notre encodage

Théorème 11. Supposons donné un paramètre valide l pour PCP et admettant
une solution pour ce problème. Alors, l’encodage Dpcp(l) que nous proposons de
l est un programme typable.

Théorème 12. Supposons donné un paramètre valide l pour PCP et n’ad-
mettant pas de solution pour ce problème. Alors, l’encodage Dpcp(l) que nous
proposons de l ne possède pas de type dans notre système.

Les preuves de ces théorèmes sont extrèmement longues et techniques, mais
pas vraiment difficiles, car le typage (ou non) du programme Dpcp(l) consiste
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plus ou moins en le comptage du nombre de paires de mots que ce programme
génère durant son exécution.

En conclusion, comme PCP est indécidable, il n’existe pas d’algorithme pou-
vant décider si un programme Dpcp(l) est typable. Par conséquence, l’inférence
de type est indécidable dans notre cas :

Corollaire 1. L’inférence est indécidable pour notre système de type.
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Annexe B

Annexe du chapitre 3

Dans cette annexe, nous proposons les preuves des théorèmes de correction
et de stabilité du système de type décrit dans la partie 3.2. Ces théorèmes sont
introduits par plusieurs lemmes préliminaires.

B.1 Les propriétés du sous-typage

La relation de sous-typage entre les types peut être vue comme l’intersection
d’une famille dénombrable de relation (≤i)0≤i, où ≤0 met tous les types en
relation, et ≤k est construit par induction, comme cela est montré Figure B.1.

s ≤ s′ ∀1 ≤ i ≤ min(m,n), Ei ≤k E′i
s(E1, . . . , En) ≤k+1 s

′(E′1, . . . , E
′
m)

∀1 ≤ i ≤ n, Ei ≤k E′i
{a1 : Pre(E1); . . . ; an : Pre(En);W} ≤k+1 {a1 : Pre(E′1); . . . ; an : Pre(E′n);W}

E ≤k E′

ξ[E] ≤k+1 ξ[E
′]

T1 ≤k T ′1 T2 ≤k T ′2
r(T1, T2) ≤k+1 r(T

′
1, T

′
2)

T ≤k T ′

e : (T ) ≤k+1 e : (T ′)

S1 ≤k S′1 S2 ≤k S′2
S1 ∪ S2 ≤k+1 S

′
1 ∪ S′2

S1 ≤k S′1 S2 ≤k S′2
S′1 → S2 ≤k+1 S1 → S′2

F ≤k F ′

∀α.F ≤k+1 ∀α.F ′

Figure B.1 – La relation de sous-typage

Rappelons que l’ensemble des constructeurs de type C forme un treillis avec
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les opérateurs u et t, et que nous avons :

∀S ⊂ C∀s ∈ S, a(u(S)) ≤ a(s) ∧ a(t(S)) ≥ a(s)

Lemme 2. La relation de sous-typage construit une structure de treillis sur
l’ensemble des types de messages.

Démonstration. Il est facile de voir que les relations ≤k sont des pré-ordres
pour tous les k ∈ N : par construction, toutes ces relations sont réflexives.
Supposons maintenant que ≤k est transitif et prouvons qu’il est de même pour
≤k+1. Considérons trois types τ1, τ2 et τ3 tels que τ1 ≤k+1 τ2 et τ2 ≤k+1 τ3.
Par construction de ≤k+1, cela implique que τ ′1 ≤k τ ′2 et τ ′2 ≤k τ ′3 pour les
sous-termes τ ′i de τi. Ainsi, par transitivité, nous avons τ ′1 ≤k τ ′3, et donc, par
construction, nous avons aussi τ1 ≤k+1 τ3. De plus, comme la relation sur les
constructeurs de type est un ordre, le noyau de la relation de sous-typage ≤ est
l’identité, et donc cette relation est un ordre.

Finalement, nous pouvons de plus définir l’opérateur u (resp. t) comme suit
(resp.de manière similaire à ce qui suit) :

u(si(E
j
i )) , u(si)((u(Ei))

j) u({Wi}) , {u(Wi)}
u(a : Pre(Ei);Wi) , a : Pre(u(Ei);u(Wi) u(a : Abs;Wi) , a : Abs;u(Wi)

u(Abs) , Abs

u(Ei) , u
pour tout ensemble de types de message non pris en compte
par les définitions précédentes

Par induction sur k, il est facile de voir que u(Ei) (resp. t(Ei)) est la borne
minimale (resp. la borne maximale) de Ei.

B.1.1 La forme normale d’une dérivation de type

Dans cette partie, nous prouvons que toute dérivation de type peut se ré-
écrire sous une forme normale. Nous définition tout d’abord ce qu’est une forme
normale pour les dérivations, puis par une succession de lemmes, transformons
petit à petit les dérivations de types pour aboutir à des dérivations en forme
normale.

Définition 16. Supposons donné une dérivation de type J . J est en forme
normale si aucune des règles T :Inst, T :Gen, T :SubD ou T :Inst suit les
règles T :Parallel ou T :Box durant cette dérivation de type.

Lemme 3. Supposons donnés un programme D et un type F , ∀α.S1 → S2

tels qu’il existe une dérivation de D : F . Alors il existe une dérivation de
D : S1 → S2.
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Démonstration. Le résultat est évident avec la règle de typage T :Inst.

Lemme 4. Supposons donné un programme D et un type F tel que le typage
D : F est valide. Alors, il existe une dérivation de type J ′ se concluant par
D : F telle que si sa dernière règle est T :Inst, alors elle ne contient pas
d’application des règles T :Parallèle or T :Bôıte.

Démonstration. Par induction sur la dérivation J du typage D : F :
– Cas J ne termine pas par la règle T :Inst. Avec J ′ , J , nous avons le

résultat.
– Cas J termine avec la règle T :Inst mais ne comporte aucune utilisation

des règles T :Parallèle et T :Bôıte. Avec J ′ , J , nous avons encore
une fois le résultat.

– Considérons maintenant le cas où J a la forme suivante, avec Jk pouvant
contenir des applications des règles T :Parallèle et T :Bôıte :

T :Inst
Jk

D : ∀α.F
D : F

En utilisant la règle d’induction sur Jk, il existe une dérivation J ′k de
D : ∀α.F qui ne termine pas par une instance de la règle T :Inst. De
plus, par construction, la règle de typage T :Inst ne peut être appliquée
à la suite de T :Bôıte ni à la suite de T :Parallèle. Nous avons donc
trois cas :

1. Cas J ′k est de la forme :

J ′′k
D : ∀α.F ′

D : Σ(∀α.F ′)

Par construction, nous avons α 6∈ =(Σ), comme cette variable est
liée dans ∀α.F ′. De plus, nous avons Σ|{{α}(∀α.F ′) = Σ(∀α.F ′)
pour la même raison. Par conséquent, nous pouvons remarquer que
Σ|{{α}(F

′) = F . Ainsi, nous pouvons construire J ′ comme suit, ce
qui nous donne le résultat dans ce cas :

J ′ ,

J ′′k
D : ∀α.F ′
D : F ′

D : Σ|{{α}(F
′)

2. Cas J ′k est de la forme :
J ′′k

D : F ′

D : ∀β.F ′
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Tout d’abord, si α = β, nous avons F ′ = F . Comme J ′′k contient une
instance d’une des règles T :Parallèle ou T :Bôıte, en utilisant
l’hypothèse de récurrence, il existe une dérivation J ′ de D : F qui
ne termine pas par T :Inst. Dans le cas où α 6= β, nous pouvons
définir J ′ comme suit, ce qui nous donne le résultat dans ce cas (avec
F ′ = ∀α.F ′′) :

J ′ ,

J ′′k
D : F ′

D : F ′′

D : ∀β.F ′′

3. Cas J ′k est de la forme :

J ′′k
D : F1

F1 ≤ F2

D : F2

Par construction, nous avons F2 = ∀α.F . De plus, d’après la définition
de la relation de sous-typage ≤ entre les types de processus, il existe
F3 avec F1 = ∀α.F3 et F3 ≤ F . Ainsi, nous pouvons définir J ′ comme
suit, ce qui nous donne le résultat dans ce dernier cas :

J ′′k
D : F1

D : F3

F3 ≤ F

D : F

Lemme 5. Supposons donnés un programme D, un type de processus S1 → S2

et une dérivation de type valide J se concluant par D : S1 → S2. Alors il existe
une dérivation en forme normale de D : S1 → S2.

Démonstration. Nous construisons J ′ par récurrence sur la taille de J (remar-
quons au préalable que J ne peut terminer par la règle T :Gen par construc-
tion) :

– Cas J est d’une des deux forme suivante ;

Jk

M : T

e〈M〉 : e : (T )
ou

Ω(p) = F

p : F

Ce cas est évident.
– Cas J termine par soit la règle T :Parallèle ou la règle T :Bôıte. En

utilisant l’hypothèse de récurrence, nous avons le résultat.

187



– Cas J est de la forme :
Jk

D : F

D′ : Σ(F )

Par définition de la règle de substitution, F est de la forme S′1 → S′2.
Nous pouvons donc utiliser l’hypothèse de récurrence pour obtenir une
dérivation en forme normale J ′k de D : F . Si J ′k termine par une des
règles T :Inst, ou T :Sub ou encore T :Subst, la construction suivante
nous donne le résultat dans ce cas :

J ′k
D : F

D′ : Σ(F )

Nous avons deux autres sous-cas :

1. Cas J ′k est de la forme :

J1

D1 : S1
1 → S1

2

J2

D2 : S2
1 → S2

2

D1 | D2 : (S1
1 ∪ S2

1)→ (S1
2 ∪ S2

2)

Considérons les deux dérivations suivantes :

J ′1 ,

J1

D1 : S1
1 → S1

2

D1 : Σ(S1
1 → S1

2)
et J ′2 ,

J2

D2 : S2
1 → S2

2

D2 : Σ(S2
1 → S2

2)

Comme ces dérivations sont plus courte que J , nous pouvons appli-
quer l’hypothèse de récurrence : il existe une dérivation J ′′1 (resp J ′′2 )
en forme normale de D1 : Σ(S1

1 → S1
2) (resp. D2 : Σ(S2

1 → S2
2)).

Nous pouvons de plus remarquer que nous avons toujours Σ(S1
2) -

Σ(S2
1) et Σ(S2

2) - Σ(S1
1). Par conséquent, la construction suivante

nous donne le résultat dans ce cas :

J ′′1
D1 : Σ(S1

1 → S1
2)

J ′′2
D1 : Σ(S2

1 → S2
2)

D1 | D2 : S1 → S2

2. Cas J ′k est de la forme :

J1

D′ : S′1 → S′2
S1 - S

′
1

S′2 - S2 dc(S′1) = I ∧ dc(S′2) = O S′1 → S′2 is consistent

c[I /O][D′] : S1 → S2
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Nous pouvons facilement voir que la dérivation de type suivante est
valide, et nous donne ainsi le résultat :

J1

D′ : S′1 → S′2
D′ : Σ(S′1 → S′2)

Σ(S1) - Σ(S′1) Σ(S′2) - Σ(S2)

dc(Σ(S′1)) = I ∧ dc(Σ(S′2)) = O Σ(S′1 → S′2) is consistent

D : Σ(S′1 → S′2)

– Cas J est de la forme :

Jk

D : F ′
F ′ ≤ F

D : F

En utilisant la même approche que le cas précédent, nous avons le résultat.
– Cas J est de la forme :

Jk

D : ∀α.F
D : F

Si J est en forme normale, nous avons le résultat avec J ′ , J . Sinon, il
existe une application d’une des règles T :Parallèle ou T :Bôıte dans
J . Nous pouvons donc appliquer le lemme 4 pour avoir une dérivation J ′k
de D : F qui ne termine pas par une instance de la règle T :Inst. Nous
revenons ainsi à un des cas précédents, qui nous donne le résultat.

B.2 L’extraction de type

Lemme 6. Supposons donnés un programme D , e〈M〉 | Dk et un type de
processus F , ∀α.S1 → S2 tels que le typage D : F est valide. Alors, il existe
un type routé T ∈ S2(e) tel que le typage e〈M〉 : ∅ → e : (T ) est valide lui
aussi.

Démonstration. Nous raisonnons par récurrence sur la dérivation de type J de
D : F :

– Cas J est de la forme :

J ′

M : T

e〈M〉 : ∅ → e : (T )

Le résultat est direct dans ce cas.
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– Cas J est de la forme :

J1

D1 : S1 → S2

J2

D2 : S′1 → S′2
D1 | D2 : (S1 ∪ S′1)→ (S2 ∪ S′2)

Avec l’hypothèse de récurrence, nous pouvons supposer qu’il existe T ∈
S2(e) tel que le typage e〈M〉 : ∅ → e : (T ) est valide. Nous avons par
conséquent que T ∈ (S2 ∪ S′2)(e).

– Cas J est de la forme :
J ′

D′ : F ′

D′ : σ(F ′)

Avec l’hypothèse de récurrence, si nous notons F ′ , ∀β.S′1 → S′2, il existe
T ∈ S′2(e) tel que le typage e〈M〉 : ∅ → e : (T ) est valide. Notons de plus
S′2 , S3∪e : (T ). Nous pouvons alors voir que par construction fv(T ) = ∅,
ce qui implique, avec l’α-conversion, que σ(F ′) = ∀β.σ(S′1)→ σ(S3) ∪ e : (T ).
Le résultat est alors direct dans ce cas.

– Cas J est de la forme :
J ′

D′ : F ′

D′ : ∀α.F ′

Si nous notons F ′ , ∀β.S′1 → S′2, en utilisant l’hypothèse de récurrence,
il existe T ∈ S′2(e) tel que le typage e〈M〉 : ∅ → e : (T ) est valide. Le
résultat est alors direct dans ce cas.

– Cas J est de la forme :
J ′

D : ∀α.F ′
D : F ′

Si nous notons ∀α.F ′ , ∀β.S′1 → S′2, en utilisant l’hypothèse de récurrence,
il existe T ∈ S′2(e) tel que le typage e〈M〉 : ∅ → e : (T ) est valide. Le
résultat est alors direct dans ce cas.

– Cas J est de la forme :

J ′

D′ : F ′
F ′ ≤ F ′′

D′ : F ′′

Avec l’hypothèse de récurrence, si nous notons F ′ , ∀β.S′1 → S′2, il existe
T ∈ S′2(e) tel que le typage M : T est valide. Nous pouvons donc utiliser
la définition de la relation de sous typage entre deux types de processus
pour avoir F ′′ = ∀β.S′′1 → S′′2 avec S′′1 ≤ S′1 et S′2 ≤ S′′2 . Ainsi, il existe
T ′ ∈ S′′2 (e) tel que T ≤ T ′. Par conséquent, comme e〈M〉 : ∅ → e : (T )
est valide, nous pouvons appliquer T :Sub pour obtenir une dérivation de
type de e〈M〉 : ∅ → e : (T ′).
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Lemme 7. Supposons donnés un programme D , p | Dk et un type de processus
F tels que le typage D : F est valide. Alors il existe α, S1, S′1, S2 et S′2 tels
que le typage p : ∀α.S1 → S2 est valide, et F = ∀α.S1 ∪ S′1 → S2 ∪ S′2.

Démonstration. Nous raisonnons par récurrence sur la longueur de la dérivation
de type D : F :

– Cas J est de la forme :
Ω(p) = F

p : F
Le résultat est trivial dans ce cas.

– Cas J est de la forme :

J1

D1 : S1 → S2

J2

D2 : S′1 → S′2
D1 | D2 : (S1 ∪ S′1)→ (S2 ∪ S′2)

En utilisant l’hypothèse de récurrence, nous pouvons supposer qu’il existe
S3, S′3, S4 et S′4 tels que le typage p : S3 → S4 est valide et S1 = S3 ∪ S′3
et S2 = S4 ∪S′4. Ainsi, nous pouvons définir S5 , S′3 ∪S′1 et S6 , S′4 ∪S′2,
ce qui nous donne le résultat : S1 ∪ S′1 = S3 ∪ S5 et S2 ∪ S′2 = S4 ∪ S6.

– Cas J est de la forme :
J ′

D′ : F ′

D′ : σ(F ′)

En utilisant l’hypothèse de récurrence, nous pouvons supposer qu’il existe
α, S1, S′1, S2 and S′2 tels que le typage p : ∀α.S1 → S2 est valide et
F ′ = ∀α.S1 ∪ S′1 → S2 ∪ S′2. Ainsi, en utilisant l’α-conversion, nous pou-
vons supposer que σ(F ′) = ∀α.σ(S1) ∪ σ(S′1)→ σ(S2) ∪ σ(S′2). De plus,
comme le typage p : ∀α.S1 → S2 est valide, nous pouvons appliquer
la règle de typage T :Subst pour obtenir une dérivation de type de
p : ∀α.σ(S1)→ σ(S2). Nous avons alors le résultat.

– Cas J est de la forme :
J ′

D′ : F ′

D′ : ∀α.F ′

En utilisant l’hypothèse de récurrence, nous pouvons supposer qu’il existe
α, S1, S′1, S2 and S′2 tels que le typage p : ∀α.S1 → S2 est valide et
F ′ = ∀α.S1 ∪ S′1 → S2 ∪ S′2. Nous pouvons appliquer la règle de typage
T :Gen pour obtenir une dérivation de type de p : ∀α.∀α.S1 → S2. Nous
avons alors le résultat.

– Cas J est de la forme :
J ′

D : ∀α.F ′
D : F ′
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En utilisant l’hypothèse de récurrence, nous pouvons supposer qu’il existe
β, S1, S′1, S2 and S′2 tels que le typage p : ∀β.S1 → S2 est valide et
∀α.F ′ = ∀β.S1 ∪ S′1 → S2 ∪ S′2. Nous pouvons appliquer la règle de typage
T :Inst pour obtenir β \ {α}. Nous avons alors le résultat.

– Cas J est de la forme :

J ′

D′ : F ′
F ′ ≤ F ′′

D′ : F ′′

En utilisant l’hypothèse de récurrence, nous pouvons supposer qu’il existe
α, S1, S′1, S2 and S′2 tels que le typage p : ∀α.S1 → S2 est valide et F ′ =
∀α.S1 ∪ S′1 → S2 ∪ S′2. Then, as F ′ ≤ F ′′, we have F ′′ = ∀α.S3 ∪ S′3 → S4 ∪ S′4
with S3 ≤ S1, S′3 ≤ S′1, S2 ≤ S4 and S′2 ≤ S′4. Nous pouvons appli-
quer la règle de typage T :Sub pour obtenir une dérivation de type de
p : ∀α.S3 → S4. Nous avons alors le résultat.

B.3 Correction

Rappelons tout d’abord ce qu’est une d’erreur avant de prouver qu’un pro-
gramme bien typé ne comporte aucune de ces erreurs :

Définition 17. Un processus D a une erreur si et seulement si il existe un
envoi de message e〈M〉, un processus D′ et un contexte d’évaluation E tel que
D = E[e〈M〉 | D′] et e〈M〉 n’est pas un argument valide de D′, i.e. e〈M〉 6∈
InM(D′).

Théorème 13. Supposons donnés un programme D et un type de processus F
tels que le typage D : F est valide. Alors D ne contient aucune erreur.

Démonstration. Nous raisonnons par récurrence sur la taille de D :
– Les cas où D = p ou D = e〈M〉 sont trivaux.
– Cas D = c[I /O][D′]. De par la construction du système de type, D

possède un type valide si et seulement si D′ en possède un aussi. Ainsi,
en utilisant l’hypotèse de récurrence, D′ ne contient pas d’erreur, ce qui
implique que D non plus n’en possède pas.

– Cas D = (D1 | D2). En utilisant la même approche que dans le cas
précédent, D1 (resp. D2) possède un type valide S1 → S2 (resp. S′1 → S′2),
et ne contient donc aucune erreur. Supposons maintenant que D possède
une erreur : en utilisant la commutativité de la composition parallèle, nous
pouvons donc supposer qu’il existe un envoi de message e〈M〉 dans D1 et
un composant primitif p dans D2 tels que e ∈ Inc(p) et e〈M〉 6∈ Inm(p).
Comme l’envoi de message e〈M〉 est dans D1, nous pouvons utiliser le
lemme 6 qui nous donne l’existence de T ∈ S2(e) tel que le typage M : T
est valide. De plus, comme le composant primitif p est dans D2, nous
pouvons utiliser le lemme 7 qui nous donne l’existence de S3, S′3, S4 et S′4
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tels que S′1 = S3 ∪ S3, S′2 = S4 ∪ S′4 et le typage p : S3 → S4 est valide.
Ainsi, comme S2 - S′1 et S′2 - S1, nous avons S4 - ∅ et e : (T ) - S3.
Par conséquent, nous avons e〈M〉 ∈ Inm(p) par définition du type d’un
composant primitif, ce qui contredit notre hypothèse e〈M〉 6∈ Inm(p). Nous
pouvons donc en conclure qu’il n’existe pas d’erreur dans D.

B.4 Stabilité

Dans cette partie, nous ne considérons des types de processus sans variable
liée, afin de simplifier les preuves. Remarquons toutefois que le lemme 3 nous
assure que les résultats présentés ici sont généralisable à n’importe quel type de
processus.

Définition 18. Supposons donnés deux programmes D1 et D2. Nous écrivons
D1 v D2 si et seulement si pour tout type de processus F , S1 → S2 tel que
D1 : F1, il existe F ′ , S1 → S′2 avec D2 : F2 et S′2 ⊂ S2.

Lemme 8. Pour tout contexte d’exécution E et paires de processus (D,D′),
D v D′ implique E[D] v E[D′].

Démonstration. Nous raisonnons par récurrence sur la structure du contexte E :
– Cas E = []. Ce cas est trivial.
– Cas E = Dk | E′. Considérons le typage valide E[D] : S1 → S2. Nous

pouvons utiliser le lemme 5 qui nous donne l’existence d’une dérivation en
forme normale J de E[D] : S1 → S2. Par construction, J est de la forme :

J1

Dk : S1
1 → S1

2

J2

E′[D] : S2
1 → S2

2

E[D] : (S1
1 ∪ S2

1)→ (S1
2 ∪ S2

2)

En utilisant l’hypothèse de récurrence, il existe un type ensemble S3 avec
S3 ⊂ S2

2 et une dérivation de type J3 de E′[D′] : S2
1 → S3. De plus, la

définition du prédicat - nous donne que S3 - S1
1 , ce qui implique que

la dérivation de type suivante est valide, nous donnant alors le résultat
attendu :

J1

Dk : S1
1 → S1

2

J3

E′[D′] : S2
1 → S3

E[D] : (S1
1 ∪ S2

1)→ (S1
2 ∪ S3)

– Cas E = c[I /O][E′]. Considérons le typage valide E[D] : S1 → S2.
Utilisant le lemme 5, nous pouvons supposer qu’il existe une dérivation en
forme normale J de E[D] : S1 → S2. Par construction, J est de la forme :

J1

D : S′1 → S′2
S1 - S

′
1 S′2 - S2

c[I /O][D] : S1 ∩ I → S2 ∩O
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En utilisant l’hypothèse de récurrence, il existe un type ensemble S3 avec
S3 ⊂ S2

2 et une dérivation de type J2 de E′[D′] : S′1 → S3. Nous construi-
sons alors le type ensemble S′3 tel que S′3 = S3∩O et la dérivation de type
suivante, qui nous donne le résultat (en effet, comme S3 ⊂ S′2 et S′2 - S2,
nous avons par construction S′3 ⊂ S2) :

J2

D′ : S′1 → S3

S1 - S
′
1

S3 - S
′
3 dc(S′1) = I ∧ dc(S′3) = O S′1 → S′3 is consistent

c[I /O][D′] : S1 → S′3

Théorème 14. Supposons donnés deux programmes D1 et D2 tels que D1 B
D2. Nous avons alors que D1 v D2.

Démonstration. Nous raisonnons par cas sur la règle de réduction utilisée dans
D1 B D2 :

– Cas R :Contexte : D1 = E[D] et D2 = E[D′]. En utilisant l’hypothèse
de récurrence, nous avons D v D′. Nous pouvons alors utiliser le lemme
8 pour avoir le résutat.

– Cas R :Entrée. Supposons que D1 est typable. Avec le lemme 5, il existe
une dérivation de type valide et en forme normale J typant l’assemblage
D1 : J est donc de la forme suivante.

J1

e〈M〉 : ∅ → e : (T )

J2

D′ : S1 → S2

c[I /O][D′] : S1 ∩ I → S2 ∩O
D1 : (S1 ∩ I)→ (S2 ∩O) ∪ e : (T )

La dérivation suivante nous donne alors clairement le résultat (nous avons
en effet (S2 ∪ e : (T )) ∩O ⊂ (S2 ∩O) ∪ e : (T )) :

J1

e〈M〉 : ∅ → e : (T )

J2

D′ : S1 → S2

D′ | e〈M〉 : S1 → S2 ∪ e : (T )

D2 : S1 ∩ I → (S2 ∪ e : (T )) ∩O

– Case R :Sortie. Supposons que D1 est typable. Avec le lemme 5, il existe
une dérivation de type valide et en forme normale J typant l’assemblage
D1 : J est donc de la forme suivante.

J1

e〈M〉 : ∅ → e : (T )

J2

D′ : S1 → S2

D′ | e〈M〉 : S1 → S2 ∪ e : (T )

D1 : S1 ∩ I → (S2 ∪ e : (T )) ∩O
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De plus, comme la règle de réduction R :Sortie peut s’appliquer sur D1,
nous avons e ∈ O, et donc (S2 ∪ e : (T )) ∩ O = (S2 ∩ O) ∪ e : (T ). La
dérivation suivante nous donne alors clairement le résultat :

J1

e〈M〉 : ∅ → e : (T )

J2

D′ : S1 → S2

c[I /O][D′] : S1 ∩ I → S2 ∩O
D2 : S1 ∩ I → (S2 ∩O) ∪ e : (T )

– Case R :Primitif. Nous avons le résultat trivialement, en utilisant la
définition de la fonction Ω (voir la partie 3.2.3 pour plus d’informations).
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Annexe C

Annexe du chapitre 4

This last annex is in english and presents the proofs of our inference algo-
rithm described section 4.1.

C.1 Constraint Generation

In this subsection, we present the properties of the constraint generation
algorithm, the first step of the inference algorithm. These properties are cor-
rection and completeness, meaning that the algorithm generates a satisfiable
constraint if and only if the input program has a valid type.

C.1.1 Correction

Lemme 9. Let suppose given a valid inference statement of v : τ . Then there
exist a type derivation of v : τ .

Démonstration. By induction on the inference derivation of e : τ , the result is
evident.

Lemme 10. Let suppose given a valid inference statement of R `M : T . Then
there exist a type derivation of R `M : T .

Démonstration. By induction on the inference derivation of R ` M : T , the
result is evident.

Théorème 15. Let suppose given a valid derivation of D : F [C]. Then, for
every substitution σ such that σ � C, there exist a type derivation of D : σ(F ).

Démonstration. By induction on D :
– Case D = p. This case is evident with the typing rules T :Primitive,

T :Inst, T :Subst and T :Sub.
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– Case D = e〈M〉. Because of the definition of the constraint generation
algorithm, the generation derivation has the form :

J

∅ `M : T
η, ξ fresh

e〈M〉 : ∅ → e : (ξ[η]) [T ≤ ξ[η]]

Using the previous lemma, the typing statement ∅ ` M : T holds : let
note J ′ a typing derivation for this statement. We can then have the result
in this case with the following derivation :

T :Sub

T :Subst

T :Channel

J

∅ `M : T

e〈M〉 : ∅ → e : (T )

e〈M〉 : σ(∅ → e : (T ))

e〈M〉 : σ(∅ → e : (ξ[η]))

– Case D = D1 | D2. The inference derivation has the form :

D1 : S1 → S2 [C1] D2 : S′1 → S′2 [C2]

D : S1 ∪ S′1 → S2 ∪ S′2 [C1 ∧ C2 ∧ S2 - S
′
1 ∧ S′2 - S1]

As σ � C, we have σ � C1 and σ � C2. Thus, per the induction hypothesis,
there exist a type derivation for both statement D1 : σ(S1)→ σ(S2) and
D2 : σ(S′1) → σ(S′2). Moreover, as σ � S2 - S′1 ∧ S′2 - S1, we have
σ(S2) - σ(S′1) and σ(S2) - σ(S′1). We can thus apply the typing rule for
parallel composition : there exists a type derivation of D : σ(S1 ∪ S′1)→
σ(S2 ∪ S′2).

– Case D = c[I /O][D′]. The inference derivation has the form :

D′ : S1 → S2 [C]

c[I /O][D′] : (S1 ∩ I)→ (S2 ∩O) [C]

Per induction, as σ � C, D′ : σ(S1 → S2) holds. Moreover, per construc-
tion, we have (S1 ∩ I) - S1 and S2 - (S2 ∩ O). This implies that
σ(S1 ∩ I) - σ(S1) and σ(S2) - σ(S2 ∩ O). Thus, we can apply the com-
ponent typing rule to have a type derivation of D : σ(F ).

C.1.2 Completeness

Lemme 11. Let consider a type TR, a routing variable ξR
′

and a message
variable η such that R′ ⊂ R. Then we can construct σ such that dom(σ) = {ξ, η}
and σ(ξ[η]) = T .

Démonstration. By induction on T .
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Lemme 12. Let suppose given a valid type statement v : E. Then, there exist
a valid constraint generation derivation of v : E.

Démonstration. By induction on the type derivation of v : τ .

Lemme 13. Let suppose given a valid type statement R ` M : T and an
inference derivation R : M : T ′. Then there exist a substitution σ with
dom(σ) ∩ =(σ) = ∅ and σ(T ′) = T .

Démonstration. By induction on the type derivation J of M : T :
– Case J has the form :

J ′

v : E
R ⊂ R′ kind(ξR

′
) = F

R ` v∅ : ξR
′
[E]

Using the previous lemma, the inference statement v : E holds. We can
then trivially construct an inference derivation of R ` v∅ : ξR[E], with
ξ fresh and not duplicable. Finally, the substitution ξR → ξ[]R′• gives us
the result.

– Case J has the form :

J ′

R ∪ {r} ` vδ : T
R ∪ {r} ` Tk

R ` vr;δ : r(T, Tk)

Using the induction hypothesis, the inference statement R ∪ {r} ` vδ :
T ′, with a substitution σ1 such that σ1(T ′) = T . We can then trivially
construct an inference derivation of R ` vr;δ : r(T ′, ξR∪{r}[η]), with ξ and
η fresh. Let then construct the substitution σ2 such that σ2(ξ[η]) = Tk :
the substitution σ , σ2 ◦ σ1 gives us the result.

– Case J has the form :

R ∪ {r} ` vδ : T R ∪ {r} ` Tk
R `M↓r;δ : r(Tk, T )

Using the same approach as before, we have the result.

Théorème 16 (Completeness). Let suppose given a valid type statement D :
∀β.S1 → S2. Then, for all substitution σ′ and valid type F ′ with ∀β.σ′(S1 → S2) ≤
F ′, there exist an inference derivation of D : S′1 → S′2 [C], some variables α and
a substitution σ such that dom(σ) ∩ =(σ) = ∅, σ � C and ∀α.σ(S′1 → S′2) = F ′

Démonstration. By induction on the type derivation J of D : S1 → S2 :
– Case J has the form :

∅ ` vδ : T1

e〈vδ〉 : ∅ → e : (T1)
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Let consider a substitution σ′ and a valid type F ′ such that σ′(∅ → e :
(T1)) ≤ F ′. With the previous lemma, there exist a substitution σ1 and a
type T ′ such that the inference statement δ : vδ : T ′ holds and σ(T ′) =
T1. We can then construct the inference derivation of e〈vδ〉 : ∅ → e :
(ξ[η]) [T ≤ ξ[η]] with ξ and η fresh. Let now remark that because we have
∅ → e : (T ) ≤ F ′, there exists T2 such that σ′(T1) ≤ T2 and F ′ = ∅ → e :
(T2). We can then construct the substitution σ2 such that σ2(ξ[η]) = T2,
dom(σ2) = {ξ, η} and the substitution σ such that σ , σ2 ◦ σ′ ◦ σ1. We
trivially have that σ � T ≤ ξ[η] and σ(∅ → e : (ξ[η])) = F ′

– Case J has the form :
Ω(p) = ∀β.S1 → S2

p : ∀β.S1 → S2

Let consider a substitution σ′ and a valid type F ′ such that ∀β.σ′(S1 → S2) ≤
F ′. Let then consider the valid inference statement

p : S′1 → S′2 [S′1 - S1{α
′
/β}∧S2{α

′
/β} - S′2] with S1 =

⋃
ei : (Ti)

S2 =
⋃
ej : (Tj) S′1 =

⋃
ei : (ξi[ηi]) S′2 =

⋃
ej : (ξj [ηj ])

Because we have ∀β.σ′(S1 → S2) ≤ F ′ there exist T ′i and T ′j such that

F ′ = ∀β.
⋃
ei : (T ′i )→ ej : (T ′j) σ(Ti) ≤ T ′i σ(Tj) ≤ T ′j

Let consider the substitutions σi (resp. σj) such that σi(ξi[ηi]) = T ′i (resp.

σj(ξj [ηj ]) = T ′j) and σk = β → α′. Let finally construct σ ,
⊙
σi ◦

⊙
σj ◦

σk : this substitution with α = β gives us trivially the result.
– Case J is of the form :

J1

D1 : S1 → S2

J2

D2 : S3 → S4

D1 | D2 : (S1 ∪ S3)→ (S2 ∪ S4)

Because we have σ′(F ) ≤ F ′ there exists S′1, S′2, S′3 and S′4 such that

F ′ = (S′1∪S′3)→ (S′2∪S′4) S′1 ≤ σ′(S1) σ′(S2) ≤ S′2 S′3 ≤ σ′(S3) σ′(S4) ≤ S′4
Then, using the induction hypothesis, there exists an valid inference state-
ment D1 : S′′1 → S′′2 [C1] (resp. D2 : S′′3 → S′′4 [C2]) and a substitution σ1
(resp. σ2) such that σ1(S′′1 → S′′2 ) = S′1 → S′2 (resp. σ2(S′′3 → S′′4 ) = S′3 →
S′4). Let define σ = σ2◦σ1. Per construction, we have dom(σ1)∩dom(σ2) =
∅ and =(σ1) ∩ dom(σ2) = ∅, so σ(F1) = S′1 → S′2 and σ(F2) = S′3 → S′4
hold. Finally, as F ′ is valid, σ � C1∧C2∧S′′4 - S′′1 ∧S′′2 - S′′3 , which gives
us the result.

– Case J has the form :
J ′

D : F

D : σ1(F )
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Let define F = ∀α.S1 → S2 : using α conversion, we can suppose that
α∩(dom(σ1)∪=(σ1)) = ∅. We thus have σ1(F ) = ∀α.σ1(S1 → S2). Let also
set a substitution σ′ and a valid type F ′ such that ∀α.σ′(σ1(S1 → S2)) ≤
F ′, i.e. ∀α.σ ◦ σ1(S1 → S2) ≤ F ′. Thus, using the induction hypothesis,
there exist a valid inference statement D : F1 [C] and a substitution σ′

such that σ′ � C and σ′(F1) = F ′ : we then have the result.
– Case J has the form :

J ′

D : F
F ≤ F ′′

D : F ′′

Let consider F ′′ = ∀α.S1 → S2, a substitution σ′ and a valid type F ′

such that ∀α.σ′(S1 → S2) ≤ F ′. Moreover, as F ≤ F ′′, we have F =
∀α.S′1 → S′2 because the subtyping relation is transitive and stable through
substitution, we then have ∀α.σ′(S′1 → S′2) ≤ F ′. Thus, using the induc-
tion hypothesis, there exist a valid inference statement D : F1 [C] and
a substitution σ′ such that σ′ � C and σ′(F1) = F ′ : we then have the
result.

– Case J has the form :
J ′

D : F

D : ∀α.F
Let define F = ∀β.S1 → S2 and consider a substitution σ′ and a valid
type F ′ with ∀α.∀β.σ′(S1 → S2) ≤ F ′. Moreover, per definition of the
subtyping relation, there exist a valid type F ′′ with F ′ = ∀α.F ′′ and

∀β.σ′(S1 → S2) ≤ F ′′. Using the induction hypothesis, there exists β
′
, a

valid inference statement D : F1 [C] and a substitution σ such that σ � C

and ∀β′.σ(F1) = F ′′. We then have ∀α.∀β′.F1 = F ′, which gives us the
result.

– Case J has the form :
J

D : ∀α.F
D : F

Let define F = ∀β.S1 → S2 and consider a substitution σ′ and a valid
type F ′ with ∀β.σ′(S1 → S2) ≤ F ′. With the definition of the subtyping
relation, we have ∀α.∀β.σ′(S1 → S2) ≤ ∀α.F ′. Using the induction hy-

pothesis, there exists β
′
, a valid inference statement D : F1 [C] and a

substitution σ such that σ � C and ∀β′.σ(F1) = ∀α.F ′. We thus have

∀β′ \ {α}.σ(F1) = F ′, which gives us the result.
– Case J ′k has the form :

J1

D′ : S′1 → S′2
S1 - S

′
1 S′2 - S2 dc(S′1) = I ∧ dc(S′2) = O

c[I /O][D′] : S1 → S2
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We can use the induction hypothesis to get a substitution σ giving the
result for the statement D′ : S′1 → S′2. Using the definition of the -
predicate, we have the result : S1 ⊂ σ(S′1) and S2 ⊂ Σ(S′2). We use the
same approach to define σ′.

C.2 Constraint solving

The proofs of the god properties of the constraint solving algorithm are
based on the definition of a function close defined on constraint. We first recall
the definition of this function, before proving the different properties of the
algorithm.

Définition 19. Given a constraint C, let close(C) be the least (w.r.t ⊂)
constraint such that :

– C ⊂ close(C) and
– if C1 ⊂ C and C1 I C2, then C2 ⊂ close(C).

Théorème 17. Given a constraint C, the function close has a least fixed point
containing C, called the closure of C.

Démonstration. One can remark that every rules produce a finite set of smaller
term than the input constraint. Moreover, none of them introduce new rou-
ting names, nor new row label, nor new type constructors. Finally, the rules
that introduce fresh variables can be applied at most once with a given in-
put, implying that the number of possibly created terms is finite. So, the se-
quence close(C), close2(C), . . . must converge to the least fixed point contai-
ning C.

Théorème 18. C and close(C) are logically equivalent.

Démonstration. As we have C ⊂ close(C), we trivially have close(C) � C. To
prove the converse, we show that for all closure rules C1 I C2, we have C1 � C2.
Let suppose given σ such that σ � C1 :

– Case C1 = e : (T )∪S1 - e : (T ′)∪S2. As σ � C1, we have σ(e : (T )∪S1) ≤
σ(e : (T ′) ∪ S2), implying that σ(T ) ≤ σ(T ′).. Hence, σ � C2 which gives
us the result is this case.

– Case C1 = r(T1, T2) ≤ r(T1
′, T2

′). As σ � C1, we have σ(r(T1, T2)) ≤
σ(r(T1

′, T2
′)), which implies that σ(T1) ≤ σ(T ′1) and σ(T2) ≤ σ(T ′2).

Hence, σ � C2 which gives us the result is this case.

– Case C1 = r(T
R]{r}
1 , T

R]{r}
2 ) ≤ r′(TR]{r}3 , T

R]{r}
4 ). As σ � C1, we have

σ(r(T
R]{r}
1 , T

R]{r}
2 )) ≤ σ(r′(TR]{r}3 , T

R]{r}
4 )). Thus, there exist T ′1, T ′2,

T ′3 and T ′4 such that σ(r(T
R]{r}
1 , T

R]{r}
2 )) = r′(T ′1, T

′
2) and σ(r′(TR]{r}3 , T

R]{r}
4 )) =

r′(T ′3, T
′
4). Moreover, we have T ′i ≤ Ti, for all 1 ≤ i ≤ 2 and Ti ≤ T ′i , for

all 3 ≤ i ≤ 4. We can then construct the substitution σ′ that extends σ
with ηi, ξi, 1 ≤ i ≤ 4 such that σ′(ξi[ηi]) = T ′i . With this substitution, we
can see that σ � C2, which gives us the result in this case.
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– Case C1 = ξR[E] ≤ r(T1, T2). Per definition, we have σ(ξR[E]) ≤ σ(r(T1, T2)),
which means that there exist T ′1 and T ′2 such that σ(ξR[E]) = r(T ′1, T

′
2)

and T ′1 ≤ T1 and T ′2 ≤ T2. We can then construct the substitution σ′

that extends σ with ηi, ξi, 1 ≤ i ≤ 2 such that σ′(ξi[ηi]) = T ′i . With this
substitution, we can see that σ � C2, which gives us the result in this case.

– The case where C1 = ξR[E] ≤ r(T1, T2) can be solved using the same
approach as the previous case.

– Case C1 = T1 ≤ ξ[E] ∧ ξ[E] ≤ T2. As we have σ(T1) ≤ σ(ξ[E]) ≤ σ(T2),
and because ≤ is transitive, we have σ(T1) ≤ σ(T2). We thus have the
result : σ � C2.

– Case C1 = [ξ : s(E1, . . . , En) ≤ s′(E′1, . . . , E′n)] with s ≤ s′. Per definition
of the � predicate, we have σ(ξ[s(E1, . . . , En)]) ≤ σ(ξ[s′(E′1, . . . , E

′
n)]).

Per definition of the sub-typing relation, we have σ(ξ[Ei]) ≤ σ(ξ[E′i]). We
thus have σ � C2, which gives us the result in this case.

– Case C1 = [ξ : s(E1, . . . , En) ≤ s′(E′1, . . . , E′n)] with s 6≤ s′. In this case,
given the definition of the sub-typing relation, it is evident that C1 is not
satisfiable. Thus C1 and C2 are equivalent.

– Case C1 = [ξ : {W1} ≤ {W2}]. As σ(ξ[{W1}]) ≤ σ(ξ[{W2}]), we have per
definition of the sub-typing relation σ(ξ[W1]) ≤ σ(ξ[W2]). Thus, σ � C2,
and we have the result.

– Cases C1 = [ξ : a : Pre(E1);W1 ≤ a : Pre(E2);W2] and

C1 = [ξ : a : Pre(E1);W
l]{a}
1 ≤ b : Pre(E2);W

l]{b}
2 ]. These two cases are

similar to the previous one, and their proof are just based on the definition
of the sub-typing relation.

– Case C1 = [ξ : a : Pre(E1);W1 ≥≤ a : Abs;W2]. This constraint is trivially
not satisfiable, as it requires that an absent field should be present. We
then easily have that C1 is logically equivalent to C2.

– Case C1 = [ξ : τ ≤ α] ∧ [ξ : α ≤ τ ′]. Because the sub-typing relation is
transitive, this case is trivial.

– Case C1 = [ξ : τ1 ≤ τ2] ∧ ξ[E] ≤ ξ′[E′]. Per definition of the � predicate,
We have σ(ξ[τ1]) ≤ σ(ξ[τ2]) and σ(ξ[E]) ≤ σ(ξ′[E′]). This second relation
is possible only if σ(ξ) = σ(ξ′), per definition of the sub-typing relation.
Thus, as we have σ(ξ) = σ(ξ′), we have σ(ξ[τ1]) = σ(ξ′[τ1]) and σ(ξ[τ2]) =
σ(ξ′[τ2]). Hence, we have σ � [ξ′ : τ1 ≤ τ2].

– case C1 = [ξ : τ1 ≤ τ2] ∧ ξ[E] ≤ r(ξ1[E1], ξ2[E2]). Per definition of the �
predicate, We have σ(ξ[τ1]) ≤ σ(ξ[τ2]) and σ(r(ξ1[E1], ξ2[E2])). This se-
cond relation is possible only if σ(ξ) = r(σ(ξ1), σ(ξ2)), per definition of the
sub-typing relation. Thus, we have σ(ξ[τ1]) = r(σ(ξ1[τ1]), σ(ξ2[τ1])) and
σ(ξ[τ2]) = r(σ(ξ1[τ2]), σ(ξ2[τ2])). We then have r(σ(ξ1[τ1]), σ(ξ2[τ1])) ≤
r(σ(ξ1[τ2]), σ(ξ2[τ2])). Hence, using the definition of the sub-typing rela-
tion, we have σ(ξ1[τ1]) ≤ σ(ξ1[τ2]) and σ(ξ2[τ1]) ≤ σ(ξ2[τ2]). So σ � C2,
which gives us the result in this case.

– Case C1 = [ξ1 : τ1 ≤ τ ′1] ∧ [ξ2 : α ≥≤ τ ] with kind(α) = kind(τ) = G. Per
definition of σ � C1, we have σ(ξ2[α]) ≤ σ(ξ2[τ ]). But because α and τ
are global, for all variables β ∈ fv(τ) ∪ {α} and all routing variable ξ, the
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image of these variables through σ is the same. So per definition, we have
σ(ξ1[α]) ≤ σ(ξ1[τ ]) : σ � C2. We then have the result in this case.

– Case C1 = [ξ : α ≤ τ ] with τ 6∈ V and kind(α) = G. Let consider {ξ′i | 1 ≤
i ≤ n} = fv(σ(ξ)). As τ is local, for each variable β ∈ fv(τ) and all

1 ≤ i ≤ n there exist τβi such that σ(ξi[β]) = τβi . The sub-typing relation

defines a lattice structure on routing types, so we can define τβ , uτβi for

all β ∈ fv(τ), and τ ′ , τ{τβ/β}. Let define τk the image of α by σ. As for

all 1 ≤ i ≤ n, we have σ(ξi[α]) ≤ σ(ξi[τ ]), we have τk ≤ uτ{τ
β
i /β}. And

thus, we have τk ≤ τ ′. Now, let’s introduce for all β ∈ fv(τ) β′ fresh and
global, and extend σ with σ(β′) = τβ . One can now see that this extension

of σ validates
∧

([ξ : β′ ≤ β])∧ [ξ : α ≤ τ{β′
/β}]. So, σ validates C2, which

gives us the expected result.
– Case C1 = [ξ : τ ≤ α] with τ 6∈ V and kind(α) = G. Using the same

approach as the previous case, we get the result in this case.
– Case C1 = ξ[E] ≤ r(ξ1[E1], ξ2[E2]). As we have σ(ξ[E]) ≤ σ(r(ξ1[E1], ξ2[E2])),

using the definition of the sub-typing relation, we have σ(ξ) = r(σ(ξ1), σ(ξ2)).
So, σ validates C2, and we have the result in this case.

– Case C1 = ξ[E] ≤ r(ξ1[E1], ξ2[E2]). Using the same approach as the pre-
vious case, we get the result in this case.

– Case C1 = ξ1[E1] ≤ ξ2[E2] ∧ duplic(ξ1 → r(ξ, ξ′)). As σ � C1, we have
σ(ξ1[E1]) ≤ σ(ξ2[E2]), which implies, from the definition of the sub-typing
relation that σ(ξ1) = σ(ξ2). Thus, per definition of duplic(ξ1 → r(ξ, ξ′)),
we have σ � duplic(ξ2 → r(ξ, ξ′)). So, σ validates C2 and thus gives us
our result.

– Case C1 = ξ2[E2] ≤ ξ1[E1] ∧ duplic(ξ1 → r(ξ, ξ′)). Using the same ap-
proach as the previous case, we get the result in this case.

– Case duplic(ξ → r(ξ, ξ′)) with kind(ξ) = F. This constraint is trivially
not satisfiable, and thus, is equivalent to C2.

C.2.1 Constraint Satisfiability

Définition 20. A routing equation set is a set Ceq of constraints of the form
ξ = ξ′ or ξ = r(ξ1, ξ2) such that :

– ξ = ξ′ ∈ Ceq ∧ ξ′ = ξ′′ ⇒ ξ = ξ′′ (the ‘=’ raises an equivalence relation
between routing variables) ;

– ξR = ξR1
1 ∈ Ceq ⇒ (R ⊂ R1) ∨ (R1 ⊂ R) ;

– For all ξ, there is at most one constraint of the form ξ = r(ξ1, ξ2) in Ceq ;

– Moreover, if ξR = r(ξ1, ξ2) ∈ Ceq, for all ξR = ξR1
1 ∈ Ceq, R1 ⊂ R and no

constraint of the form ξR1
1 = r(ξ1, ξ2) is in Ceq.

Lemme 14. Let suppose given a routing equation set Ceq. Then there exist a
substitution σ such that : (i) ∀ξ0 6= ξn, σ(ξ0) = ξn ⇒ ∃(ξi)i,

∧
(ξi = ξi+1) ∈

Ceq, (ii) σ(ξ0) = r(s1, s2) ⇒ (∃(ξi)i,
∧

(ξi = ξi+1)ξn = r′(ξ′1, ξ
′
2) ∈ Ceq) and

σ(ξ′1) = s1, σ(ξ′2) = s2, (iii) domσ) ∩ =(σ) = ∅ and (iv) σ � Ceq.
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Démonstration. By induction on Ceq :
– Case Ceq = true. Using the identity substitution, we have the result.
– Case Ceq = (ξ = ξ′ ∧ C ′eq). Using the induction hypothesis, there exist
σ1 such that (i) ∀ξ0 6= ξn, σ1(ξ0) = ξn ⇒ ∃(ξi)i,

∧
(ξi = ξi+1) ∈ C ′eq,

(ii) σ1(ξ0) = r(s1, s2) ⇒ (∃(ξi)i,
∧

(ξi = ξi+1)ξn = r′(ξ′1, ξ
′
2) ∈ C ′eq) and

σ1(ξ′1) = s1, σ1(ξ′2) = s2, (iii) domσ1) ∩ =(σ1) = ∅ and (iv) σ1 � C ′eq. We
have two cases (using the symetry of =) :

1. σ1(ξ) = ξR3
3 and σ1(ξ′) = ξR4

4 . Using renaming when necessary, we
can suppose that R3 ⊂ R4. We can then define σ2 , ξ3 → ξ4,
σ , σ2 ◦ σ1 : we trivially have that σ � Ceq. Moreover, because

domσ1) ∩ =(σ1) = ∅, we have ξR3
3 6∈ dom(σ1). Thus, we also have

domσ) ∩ =(σ) = ∅. The two other properties of σ can also be easily
proved.

2. σ1(ξ) = r(s1, s2) and σ1(ξ′) = ξR
′′
. Let first prove that there exist a

family of routing variables (ξi) such that
∧

(ξi = ξi+1)ξn = r(ξ′1, ξ
′
2) ∈

Ceq) with σ1(ξ′1) = s1, σ1(ξ′2) = s2 and ξ1 = ξ′′ for some ξ′1 and ξ′2.
First, because σ1(ξ) = r(s1, s2), there exist (ξi) such that

∧
(ξi =

ξi+1)ξn = r′(ξ′1, ξ
′
2) ∈ Ceq) with σ1(ξ′1) = s1, σ1(ξ′2) = s2 and ξ1 = ξ

Then, if ξ′′ = ξ′, we can add create the family (ξ′, ξ1, . . . , ξn) to get
the result. And if ξ′′ 6= ξ′ there exist (ξ′i) such that ξ′1 = ξ′, ξ′m = ξ′′

and
∧

(ξ′i = ξ′i+1) ∈ C ′eq : the family (ξ′1, . . . , ξ
′
m, ξ1, . . . , ξ

Rn
n ) gives us

the result.

With this and the property of Ceq, we have that R ⊂ Rn : the

substitution σ2 , ξ′′ → r(s1, s2) is valid. Let finally define σ ,
σ2 ◦ σ1 : one can see that σ gives us the solution as before.

The last case one can think of is σ1(ξ) = r(s1, s2) and σ1(ξ′) = r′(s3, s4),
but it is not possible, because of the restriction on Ceq and σ.

– Case Ceq = (ξR = r(ξ3, ξ4) ∧ C ′eq). Using the induction hypothesis, there
exist σ1 such that (i) ∀ξ0 6= ξn, σ1(ξ0) = ξn ⇒ ∃(ξi)i,

∧
(ξi = ξi+1) ∈ C ′eq,

(ii) σ1(ξ0) = r(s1, s2) ⇒ (∃(ξi)i,
∧

(ξi = ξi+1)ξn = r′(ξ′1, ξ
′
2) ∈ C ′eq) and

σ1(ξ′1) = s1, σ1(ξ′2) = s2, (iii) domσ1) ∩ =(σ1) = ∅ and (iv) σ1 � C ′eq.

Let first suppose that σ1(ξ) = ξ, and define σ2 , ξ → r(σ1(ξ3), σ1(ξ4)),
σ , σ2 ◦ σ1 : one can see that σ gives us trivially the solution.
Let now suppose that σ1(ξ) 6= ξ. Thus, there exist ξR1

1 such that σ1(ξ) = ξ1
by construction of Ceq and σ1. Moreover, we have that R1 ⊂ R, also

because of the constraints on Ceq and σ1. Thus the substitution σ2 ,
ξ1 → r(σ1(ξ3), σ1(ξ4)) is valid. Let finally define σ , σ2 ◦ σ1 : one can see
that σ gives us trivially the solution.

Théorème 19. If C is closed and does not contain false, then C is satisfiable.

Démonstration. The principle of this proof is to construct a substitution that
is supposed to validate C, using some specific constraints in C. Then, we show
that the substitution validates all simple constraints in C, using the properties
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of the closure algorithm, and how it is constructed. As C is not modified in
this proof, we can suppose without loose of generality that there is no bounded
variables in C.

Let continue with some definitions : (i) when α ∈ fv(C) and kind(α) = G,
let lb(α) be the set of lower bound of α in C, that is

lb(α) , {τ | [ξ : τ ≤ α] ∈ C ∧ τ 6∈ V ∧ ξ ∈ fv(C)}

(ii) when α, ξ ∈ fv(C) and kind(α) = L, let lb(ξ, α) be the set of lower bound
of ξ[α] in C, that is

lb(ξ, α) , {τ | [ξ : τ ≤ α] ∈ C ∧ τ 6∈ V}

(iii) when ξ ∈ fv(C), let ev(ξ) the routing variables equal to ξ in C, that is

ev(ξ) , {ξ′ | ξ = ξ′ ∈ C}

and (iv) when ξ ∈ fv(C), let er(ξ) the forms equal to ξ in C, that is

er(ξ) , {r(ξ1, ξ2) | ξ = r(ξ1, ξ2) ∈ C}

Now let consider the following system of equation, whose unknown is a sub-
stitution σ1 :

σ1(α) = tσ1(lb(α)) if kind(α) = G
σ1(ξ[α]) = tσ1(ξ[lb(ξ, α)]) if kind(α) = L

With a minor generalization of [89] to handle local variable, one can see that
this equation system is constractive, and thus admit a solution σ2.

Let consider a routing variable ξ ∈ fv(C) and note uev(ξ) the set {ξR1
1 | ξR2

2 ∈
ev(ξ)⇒ R2 ⊂ R1}∩ev(ξ). Because of the last rule of the constraint propagation,
this set is empty iff ev(ξ) is empty : let construct the routing equaltion set
Ceq , {ξ = ξ′ | ξ ∈ fv(C) ∧ ξ′ ∈ uev(ξ)}. Moreover, because C is stable
under the transitivity of the ‘=’ constraint, if ev(ξ)∩ ev(ξ′) 6= ∅, then uev(ξ) =
uev(ξ′). Hence, we can consider the equivalence relation R defined by ξRξ′
iff uev(ξ) = uev(ξ′). For each equivalence class, let take a representative ξ,
and with this representative, let choose ξ′ ∈ uev(ξ). Then, if er(ξ′) 6= ∅, let
choose r(ξ1, ξ2) ∈ er(ξ′) and add the constraint ξ′ = r(ξ1, ξ2) to Ceq. We can
see that the resulting constraint still validate the definition of routing equaltion
set. Using the previous lemma, there exist a substitution σ1 that validate Ceq,

and let construct σ , σ2 ◦ σ1.
We now need to verify that σ validate C, and not just some sub-constraints

of C. In order to ensure this validation, we use the preorders ≤k, and define
from it a k−validation predicate. We then show that σ k−validate C then it
k + 1−validates the constraint. And as ∞−validation is the actual validation
predicate, we have the result. The induction proof is done testing each simple
constraint in C :

– S1 - S2. As C is closed with the first rule, for each e ∈ dc(S1) we have
for all T ∈ S2(e) T ≤k S1(e) : we thus have the result.
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– ξ[E] ≤ r(T1, T2). As C is closed, there exist ξ1, E1, ξ2 and E2 such that
ξ[E] ≤ r(ξ1[E1], ξ2[E2])∧ ξ1[E1] ≤ T1∧ ξ2[E2] ≤ T2 ∈ C. Then, as we have
ξ1[E1] ≤k T1 and ξ2[E2] ≤k T2, we have r(ξ1[E1], ξ2[E2]) ≤k+1 r(T1, T2).
So, we have ξ[E] ≤k+1 r(T1, T2), which gives us the result.

– r(T1, T2) ≤ r(T ′1, T ′2). The result is evident from the definition of k-validity.
– r(T1, T2) ≤ r′(T ′1, T

′
2) with r 6= r′. Using the same approach as in the

second case, we have the result.
– [ξR : τ1 ≤ τ2]. This case deal with the validity of constraint over message

types. Such constraints, dealing with type constructors and rows were
studied a lot in previous works. We then won’t present the proof of the
validity of our algorithm here, but invite the interested reader to check
[89]

– ξ = rξ1ξ2. If this constraint is part of the equation set used to create σ, this
constraint is trivially validated. Then, let consider that ξ = rξ1ξ2 6∈ Ceq :
there exist ξ′ ∈ uev(ξ) and r′(ξ1, ξ2) ∈ er(ξ′) such that ξ = ξ′ ∧ ξ′ =
r′(ξ1, ξ2) ∈ Ceq. Because C is closed, we have ξ = r′(ξ1, ξ2) ∈ C. Then,
using the same approach as in the second case, we get the result.

– ξ = ξ′. This case is evident from the transitivity of ‘=’ in a closed
constraint, and the construction of Ceq.
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