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Résumé

Nous nous intéressons dans cette these au Kell calcul, une famille de calculs de pro-
cessus qui a pour objectif de fournir des bases formelles pour la programmation répartie
a composants.

Il est basé sur le le m-calcul d’ordre supérieur, et présente une notion de localité qui
permet de modéliser a la fois des composants logiciels, et des sites d’exécution ou des
domaines d’administration. Le Kell calcul possede également un opérateur de passivation
permettant de capturer I’état d’exécution d’une localité. La combinaison de 'ordre supé-
rieur et de 'opérateur de passivation confere au Kell calcul un grand pouvoir expressif,
permettant notamment de programmer simplement différentes formes de mobilité forte,
de reconfiguration dynamique et de comportement réflexif.

Nous nous intéressons ensuite a deux systemes de type pour le Kell calcul. Le premier
permet de s’assurer que certaines localités ne seront jamais passivées. Le second assure
I'unicité des noms de localité au cours de ’exécution d’un programme, et autorise une
implantation répartie du calcul. Les invariants garantis par ces systéemes de type sont
importants pour des questions d’efficacité et de modélisation de contraintes courantes
dans une programmation répartie & composants.

Nous présentons la spécification formelle d’'une implantation répartie du calcul sous la
forme d’une machine abstraite, définie indépendamment de tout réseau de communication,
et d’une bibliotheque réseau modélisée comme un ensemble de termes du Kell calcul. Nous
avons prouvé la correction de la machine par rapport au calcul par l'intermédiaire de
techniques co-inductives en utilisant une équivalence barbée. Par ailleurs, nous définissons
un langage de programmation basé sur le Kell calcul dont I'implantation suit fidelement
la spécification de la machine abstraite.

Dans une derniere partie, nous présentons un systeme de type ciblé pour un domaine
d’application spécifique: la construction d’intergiciels a composants basés sur le traite-
ment des messages. Notre systéeme de type permet de vérifier la cohérence de certains
assemblages de composants, au-dela des vérifications offertes par les systemes de type des
langages de programmation classique comme Java.
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Chapitre 1

Introduction

Durant les vingt dernieres années, ’évolution des technologies de communication a
considérablement modifié la forme des systemes informatiques. Ces derniers sont passés
de réseaux locaux interconnectants quelques dizaines de machines, a des réseaux a échelle
planétaire regroupant des millions d’appareils hétérogenes, appartenant a des domaines
d’administration distincts, éventuellement mobiles etc. L’incarnation la plus manifeste
d’une telle infrastructure est bien str Internet. Nous pensons d’une part que de nouveaux
modeles, langages, ou paradigmes de programmation sont nécessaires pour appréhender
ces nouvelles infrastuctures. Par ailleurs, il est désirable que ces langages se basent sur
des fondations mathématiques. Il s’agit en effet d’un prérequis pour pouvoir analyser,
comprendre ou vérifier ces systemes a la complexité accrue.

Luca Cardelli a identifé dans [13] la notion de séparation comme fondamentale dans
les systemes a grande échelle. La séparation physique des sites, les possibilités de panne de
machine ou de réseau font qu’'un programmeur ne peut ignorer la distance physique entre
les sites. Par ailleurs, l'existence de domaines d’administration ou de sécurité peut s’in-
terpréter comme une forme de séparation logique. Pour modéliser ces notions, il introduit
le concept de localité comme primitive de modélisation et de programmation des réseaux
a grande échelle. Une localité est un endroit nommé dans lequel quelque chose s’exécute.
Les localités s’organisent de maniere hiérarchique et modélisent des domaines d’adminis-
trations séparés, des agents mobiles physique (ordinateurs, téléphone portables) ou virtuel
(composant logiciels, processus). Ce concept est formalisé par le calcul des ambients.

Nous pensons que le concept de localité présenté dans le calcul des ambients souffre
de plusieurs limitations et notamment, ne permet pas de modéliser, ou alors de maniere
détournée, des aspects liés aux pannes, a la reconfiguration et a la protection. Ainsi, nous
voulons pouvoir exprimer le fait qu’une localité peut tomber en panne et éventuellement
modéliser différents types de défaillance. Concernant la protection, on désire pouvoir exer-
cer un contrdle fin des interactions entre deux localités, & la maniére de [63, 12], afin par
exemple d’exécuter du code potentiellement non fiable dans un environnement sécurisé.
Finalement, on veut pouvoir reconfigurer la hiérarchie de localités du systeme et cela de
maniere objective. Par reconfigurer, on entend détruire, stopper et réactiver, déplacer, du-
pliquer des localités. Une reconfiguration peut représenter aussi bien une mise a jour de
logiciel, qu'une migration de processus ou encore le déploiement d’application. La recon-
figuration est par ailleurs fondamentale pour la programmation par composant [47, 42].

Le Kell calcul, est une famille de langages qui a pour objectif la modélisation, ou la
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programmation des systemes répartis a grande échelle, et des systemes a base de compo-
sants. Il est basé sur le le m-calcul d’ordre supérieur, et présente une notion de localité
qui possede les caractéristiques dont nous venons de discuter. Il possede également une
primitive de passivation qui permet de stopper un processus en cours d’exécution, et de le
transformer en une valeur. Les éléments de cette famille différent les uns des autres par un
langage de motif qui permet de représenter des modes de synchronisation différents. Au
chapitre 2, nous justifions les principes de conception de ce calcul, et le définissons formel-
lement. Nous présentons alors deux instances du calcul qui correspondent a des langages
de motifs courants. Le wK-calcul utilise les communications du m-calcul, et le jK-calcul les
communications du Join calcul.

Afin d’offrir des garanties statiques sur les programmes du Kell calcul, nous proposons
au chapitre 3 deux systemes de type. Le premier premier est indépendant du langage de
motifs utilisés. En plus de la garantie d’éviter des erreurs liées a une utilisation incohérente
des canaux de communication, il permet de garantir que certaines localités ne seront jamais
passivées. Nous définissons ensuite un systeme de type polymorphe, sur deux instances du
calcul, permettant d’isoler une classe de processus pour lesquels on sait garantir 'unicité
des noms de localité.

Le chapitre 4 traite de I'implantation répartie du Kell calcul. L’objectif de ce travail est
multiple. Tout d’abord, une implantation permet d’évaluer concrétement si les primitives
proposées sont adaptées a la programmation des systemes considérés. Deuxiemement, elle
permet de vérifier que le calcul est implantable efficacement de maniere répartie. Notre
implantation se base sur une spécification formelle définie sous la forme d’un calcul raf-
finé. Nous proposons deux versions de cette spécification. La premiere spécification est
relativement proche du calcul et vérifie une propriété de correction forte. La deuxieéme
spécification est plus proche de 'implantation.

Dans le dernier chapitre de cette these, nous nous éloignons du Kell calcul et présen-
tons un systeme de type ciblé pour un domaine d’application spécifique. Le modeéle de
composant Fractal [10] est un modele concret utilisé notamment pour la construction, la
supervision ou le déploiement d’intergiciels. Il a été utilisé notamment pour développer des
intergiciels basés sur le traitement des messages. Dans ce cadre, nous proposons un systeme
de type permettant de vérifier la cohérence d’un assemblage de composants spécialisé dans
le traitement des messages. Nous discutons également de perspectives d’utilisation du Kell
calcul pour la modélisation de Fractal, et comme langage de description d’architecture
dynamique.

Nous concluons au chapitre 6 en résumant nos contributions et en discutant de pers-
pectives futures. Les annexes A et B contiennent respectivement les preuves des chapitres
3 et 4. ’annexe C contient une description du langage CHALK basé sur une instance Kell
calcul, et de son implémentation en OCaml, correspondant au chapitre 4.
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Chapitre 2

Le Kell calcul

2.1 Introduction

Le Kell calcul [64, 60, 7] est une famille de langage qui a pour objectif la modélisation,
ou la programmation des systemes répartis globaux et a base de composants. Il se veut
suffisamment simple pour étre décrit mathématiquement, tout en exhibant les concepts
fondamentaux sous-jacents a ces systemes.

La section 2.2 constitue un bref rappel sur les calculs de processus destiné au lecteur
non familier avec ces concepts. En section 2.3, nous décrivons les principes de conception
du calcul, et montrons en quoi il correspondent a des concepts clés des systéemes répartis
globaux et a base de composants. Les sections 2.4 et 2.5 décrivent formellement le calcul,
ainsi que deux instances importantes. La section 2.6 donne des exemples de programmes
du calcul, en insistant notamment sur la notion de membrane. La section 2.7 compare le
Kell calcul avec d’autres calculs de processus similaires dans leur forme ou leur vocation.
Nous concluons en section 2.8 sur des travaux en cours ou futurs.

2.2 Rappel sur les calculs

Un calcul est un langage destiné a décrire formellement et de maniere simple des pa-
radigmes de programmation particuliers (programmation concurrente, fonctionnelle, par
objets etc.), ou certains types de systémes (par exemple des systémes mobiles communi-
cants ou des systémes biologiques). La définition d’un tel calcul contient généralement et
au minimum, sa syntaxe abstraite et sa sémantique opérationnelle. La sémantique opéra-
tionnelle donne un sens aux termes du calcul en décrivant leur exécution, ou leur évolution.
Elle est donnée par une relation de réduction de la forme P — P’ ot P et P’ sont des
termes du langage. Elle est définie par inférence a partir d’actions élémentaires. La réduc-
tion P — P’ signifie que le terme P peut évoluer en une étape vers le terme P’.

Selon le contexte, on utilise les mots “terme”, “systéme”; “processus” ou “programme”
pour dénoter les termes d’un calcul. Par exemple, dans le contexte des calculs de processus,
calculs mettant en avant la notion d’exécution ou d’évolution parallele (dont fait parti le
Kell calcul), on parle souvent de processus ou de programme. Cette identification peut
préter a confusion. Le mot “programme” désigne généralement un objet syntaxique, alors
que “processus” désigne une structure qui correspond a un état d’exécution du programme.
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Toutefois, ces deux concepts apparemment distincts s’identifient dans le cadre des cal-
culs de processus. La raison est liée au mode de définition de la sémantique opérationnelle
des calculs. On utilise généralement le méme langage pour désigner des programmes, et des
états d’exécution, c’est a dire des processus. Notons que ce n’est pas toujours le cas: pour
modéliser les réductions d’un langage avec effet de bord, ol pour avoir une sémantique
opérationnelle plus proche d’une implantation, on pourra utiliser des structures plus riches
pour modéliser I'état d’exécution d’un programme.

Les calculs utilisent souvent la notion de substitution dans la définition de la sémantique
opérationnelle, comme un moyen simple de modéliser le remplacement des parametres
formels d’une fonction par les parametres effectifs, lors de son invocation. Considérons par
exemple la réduction suivante, typique des langages fonctionnels:

Az.(z+1))0 — (z + 1){0/x}

L’opération P{0/xz} consiste a remplacer les occurrences de x par 0 dans le terme P, donc
ici (x 4+ 1){0/xz} = 0+ 1. La définition rigoureuse de la substitution est néanmoins plus
subtile, nous y reviendrons en section 2.4.

2.3 Principes de conception

m-calcul Le m-calcul [50, 57] est un formalisme de référence pour la modélisation et
la programmation des systemes concurrents. Le Kell calcul se situe dans la lignée du =-
calcul dont il hérite les constructions principales. Ce choix est motivé par deux raisons.
D’une part, les constructions principales du w-calcul restent pertinentes dans le cadre
des systémes que nous souhaitons modéliser et d’autre part le m-calcul a donné lieu a
de nombreux travaux, concernant par exemple sa sémantique, son typage ou encore son
implémentation, dont le Kell calcul pourrait bénéficier. Nous décrivons ici les constructions
du Kell calcul héritées directement du m-calcul.

Un processus du Kell calcul est construit a partir des éléments suivants.

— Le processus nul, 0 qui n’effectue aucune action.

— L’opérateur de restriction, va.P, qui crée un nom a local a P.

— L’opérateur de composition parallele, P | P/ correspond au processus qui exécute P
et P’ de maniere parallele.

— Des messages sur des canaux nommés de la forme a(V), ot a est un nom et V' une
valeur. Les noms sont des valeurs particulieres.

— Des récepteurs sur des noms prenant la forme a(z)>P. Un récepteur est un pro-
gramme en attente d’un message sur un nom. Lorsqu’un message de la forme a(V')
est émis, la continuation P du récepteur peut s’exécuter, et le parametre = est rem-
placé par la valeur V. On formalise cette communication par la réduction suivante :

a(V) | (a(z)>P) — P{V/x}

Un récepteur disparait aprés une communication. On note & ¢ P un récepteur ré-
pliqgué qui peut recevoir un nombre arbitraire de messages. La regle de réduction
correspondante est donnée par :

a(V) | (afz) o P) — P{V/x} | (a(z) o P)
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En réalité, Les récepteurs du m-calcul ne correspondent qu’a une instance du Kell calcul.
Ce dernier utilise une notion abstraite de récepteur de le forme £> P ol € est un motif. Le
motif £ détermine une condition de filtrage correspondant a une conjonction particuliere
de messages, avec éventuellement des contraintes sur leur contenu. Si ces conditions sont
réalisées, le récepteur peut libérer sa continuation. Le motif permet également d’extraire
des valeurs de ces messages. La donnée d’un langage de motifs définit une instance du Kell
calcul.

L’utilisation d’un langage de motif permet essentiellement de pouvoir étudier dans un
cadre général des calculs d’expressivité différente. De plus, d’un point de vue program-
mation, il est intéressant de ne pas se restreindre a un type de motif a priori. En effet,
des langages de motifs différents sont utilisés dans des langages de programmation comme
OCaml, Polymorphic C#, ot JoCaml. En gardant non spécifié le langage de motif, on peut
dériver des résultats généraux comme par exemple, la caractérisation de certaines formes
d’équivalence [60], ou encore des systémes de type comme nous le verrons au chapitre 3.

Localités hiérarchiques La notion de localité hiérarchique a été proposée par Cardelli
et Gordon dans le calcul des ambiants mobiles [14], comme un élément de modélisation
et de programmation des systeme répartis a grande échelle. De maniere tres générale, une
localité est un endroit nommé ot quelque chose s’exécute. Eles permettent de modéliser de
maniere naturelle ’organisation hiérarchique des systémes a grande échelle. Par exemple,
une localité peut modéliser un domaine d’administration, un systeme d’exploitation, une
machine virtuelle, un processus, un composant logiciel etc.

Comme construction d’'un langage de programmation, une localité permet d’englober
et de nommer une partie d’un programme, ou plus exactement une partie d’'un programme
éventuellement en cours d’exécution. Elle peut alors remplir plusieurs réles importants :

— Elle permet de réifier au niveau du langage I’endroit ot un programme s’exécute, ce
qui permet une programmation sensible a [’emplacement.

— Elle permet de modéliser la notion de composant en servant d’unité d’encapsulation
ou de reconfiguration.

— Elle permet de modéliser le concept d’agent mobile, une localité étant également une
unité de migration.

Formellement, nous rajoutons un nouveau constructeur a notre langage. On dit que a[P)]
est une localité de nom a dans laquelle P s’exécute. Les localités peuvent s’imbriquer sans
restriction: Par exemple, a[ba[P]] | Q] constitue un terme valide du calcul.

Ordre supérieur La mobilité de code fait partie intégrante des systémes informatiques
actuels. On la trouve par exemple dans des pages web a contenu dynamique (Javascript),
des applets en Java, du code migrant dans des réseaux actifs, des mises a jour d’un logiciel
ou d’un systeme d’exploitation, ou encore dans le téléchargement de code postscript vers
une imprimante. Ces exemples correspondent a une forme de mobilité faible ou simplement
du code passif est communiqué. A I'inverse, on parle de mobilité forte lorsque du code actif,
en cours d’exécution, se déplace d’un site a un autre.

Du point de vue de la programmation globale, la mobilité, faible ou forte, permet (en
conjonction avec la liaison dynamique, cf. plus bas) par exemple des interactions fines
entre un client et un serveur en s’affranchissant de problemes de fluctuations de bande
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passante. Par ailleurs, elle permet également la mise a jour de logiciels ou la reconfiguration
dynamique.

Pour permettre d’exprimer directement la mobilité faible de maniere directe, les com-
munications dans le Kell calcul sont d’ordre supérieur : les valeurs transmises peuvent étre
non seulement des noms ou des valeurs primitives, mais également des programmes.

Passivation On appelle passivation 'opération qui consiste a stopper ’exécution d’un
processus et stocker son état sous la forme d’une valeur que I’on pourra manipuler ultérieu-
rement (pour, par exemple, la transmettre, la dupliquer ou la réactiver). Cette opération,
en conjonction avec les communications d’ordre supérieur du calcul, est a la base de la de
la mobilité forte.

La passivation est réalisée en généralisant les primitives de communications. Nous
avons vu qu'un récepteur a(x)> P peut consommer un message a(V). De la meme facon,
une localité a[P] peut étre consommée par un récepteur particulier de le forme afz]> Q.
Avant la passivation, le programme P s’exécute dans la localité a. Lors de la passivation,
cette localité est détruite, et I'état d’exécution de P est transformé en une valeur. Cette
valeur sera accessible par la variable z dans le programme (. Une telle valeur pourra étre
détruite, réactivée, dupliquée. .. Formellement, cela se traduit par la réduction :

alP] [ (a[z]>Q) — Q{P/x}

La valeur P substituée a xz dans ) apres réduction correspond intuitivement a un état
d’exécution. On peut comparer cette réduction a une communication simple :

a({P) | (a{P)>Q) — Q{P/x}

Dans le cas de la passivation, P est un processus en cours d’exécution. Dans le deuxieme
cas, P est une valeur. De plus le formalisme ne nous permet pas de savoir a priori si la
valeur P correspond a un programme, ou & un processus stoppé dont 1’état a été sauvegardé
(cf. section 2.2). Néanmoins, il est clair qu'une implantation du calcul doit distinguer ces
deux types d’objet, nous y reviendrons au chapitre 4.

Principe d’action locale Nous avons vu que les récepteurs du Kell calcul utilisent
une notion abstraite de motif, permettant de spécifier une conjonction particuliere de
messages. Cette conjonction n’est pas arbitraire mais doit obéir a un principe d’action
locale que 'on peut énoncer de la maniere suivante : une action ne doit impliquer qu’'une
seule localité a la fois, ou une location et son environnement direct. Ce principe est motivé
par deux raisons. Tout d’abord, il est nécessaire pour que les actions du calcul puissent étre
implantable dans un contexte asynchrone et réparti. Par ailleurs, il permet la réalisation
de membranes programmables (cf. paragraphe suivant).

Dans le Kell calcul, essentiellement quatre types de réduction sont possibles. Nous les
décrivons ci-dessous.

1. La réception d’un message local illustré par la réduction suivante, ot le message,
a(V'), sur le port a, et transportant la valeur @, est regu par le récepteur a(x)> P,
ce qui correspond a la réduction suivante:

a(V) | (a(z)>P) — P{V/x}
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2. La réception d’un message provenant de son environnement direct, illustré par la
regle ci-dessous, ou un message, a(V'), sur le port a, et transportant la valeur V' est
requ par le récepteur a(z)! > P, situé dans le kell b (le motif a(z)! indique quun
message est attendu de l'extérieur du kell local) :

a(V) | bla{z)! > P — b[P{V/x}]

3. La réception originaire d’un sous-kell, illustrée par la réduction suivante, ot un mes-
sage, a(V), sur le port a, transportant la valeur V', et provenant du sous-kell b est
recu par le récepteur a(z)! > P, situé dans le kell parent du kell b (le motif a(x)'
indique qu'un message est attendu d’un kell situé a U'intérieur du kell local) :

(alz)' > P) | b[a{Q) | R] — P{Q/x} | b[R]

4. La suspension d’un kell, illustrée par la réduction suivante, ou le sous-kell de nom a
est détruit, et le processus ) qu’il contient est placé dans un message sur le port b:

a[@Q] [ (alz]>b{z)) — b(Q)

Les actions de la forme 1 ci-dessus sont les actions standards du w-calcul. Les actions
de la forme 2 et 3 sont simplement des extensions des actions de réceptions du m-calcul
dans le cas ou le récepteur est situé dans un kell. On peut les comparer aux actions de
communications dans le calcul des Boxed Ambients ou dans le Seal calcul [16].

Membranes programmables Nous avons vu que le concept de localité vise a modéliser
diverses structures intervenant dans les systemes répartis a grande échelle, mais également
a modéliser des composants logiciels. Une membrane, associée a une localité, offre la pos-
sibilité de modéliser de maniere uniforme ces différents types de comportements a partir
des trois mécanismes suivants:

— En établissant un protocole de communication entre une localité et son environne-
ment.

— En établissant un protocole de communication entre des localités soeurs.

— En controlant les sous-localités

Dans le Kell calcul, les membranes ne sont pas primitives, mais sont facilement réa-
lisable en vertu du principe d’actions locales, et des possibilités de controle offerte par
l'opération de passivation. Par exemple, une membrane autour de a[K| peut prendre la
forme: ¢[M(a) | a[K]], et dans ce cas, son comportement est défini par le processus M (a).

Nous verrons des exemples en section 2.6 des exemples d’utilisation de membranes
pour modéliser différents types de pannes. Au chapitre 4, nous utiliserons également ce
mécanisme pour spécifier une implantation répartie du calcul indépendante du réseau
considéré. Au chapitre 5, nous montrerons également comment ce type de membrane reflete
la sémantique d’un modele de composants.

Liaison dynamique On parle de liaison dynamique lorsqu’un programme peut se lier
a certaines ressources (services, appel de fonctions, librairies) au moment de son exécu-
tion, plutot qu’a la compilation. La possibilité de liaison dynamique est cruciale pour la
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programmation globale pour des raisons d’efficacité, de sécurité, d’adaptabilité ou de fia-
bilité. Par exemple, disposer d’une forme de liaison dynamique est nécessaire dans les cas
suivants:

— On veut permettre a un programme téléchargé sur un site distant de se lier aux
ressources locales, par exemple pour réduire les colits des communications.

— Exécuter un programme potentiellement malicieux dans un environnement sécurisé.

— Mettre a jour dynamiquement des librairies.

Dans le Kell calcul, la liaison dynamique est une conséquence du caractere local des
communications. Par exemple, dans le systeme :

alprint(z)> P] | blprint(z)> Q)]

Un message de la forme print (V') réagira avec des récepteurs différents selon qu’il se situe
sur a ou b.

2.4 Le Kell calcul: syntaxe et sémantique opérationnelle

2.4.1 Syntaxe

La syntaxe du calcul est définie figure 5.7. Nous nous donnons un ensemble infini de
noms (ou canauz), NAMES, dont les éléments sont décrits par a,b, . . ., ainsi qu'un ensemble
infini de variables, VARS, dont les éléments sont décrits par z,y, . ... On appelle identifiant
et on note u,v,w, ... les éléments de NAMES U VARS (on note cet ensemble ID). On note V'
un vecteur de la forme (V1,...,V},). La syntaxe du calcul est paramétrée par un ensemble E,
que l'on appelle ensemble de motifs, on utilise les variables £ et ¢ pour désigner des motifs
de E. On note I’ensemble des processus du Kell calcul Kg, un simplement K lorsque 1’on
peut déduire F du contexte. On utilise P, @, . .. pour les nommer. On appelle valeur et I'on
note V,W, ... un processus ou un identifiant. On note Vg, ou simplement V leur ensemble.
On appelle message un processus de la forme u(V). On appelle kell! un processus de la
forme u[P], oil u est le nom du kell. Dans un kell de la forme u[... [ u;[P;]|... | Qr|...]
on appelle sous-kell les processus u;[P;]. On appelle récepteur un processus de la forme
(> P.

Contextes d’évaluation La syntaxe des contextes d’évaluation est donnée figure 2.2.
Substituer 'emplacement désigné par “-” dans un contexte d’évaluation E avec un terme
du Kell calcul @ résulte en un terme du calcul noté E{Q}.

Conventions Dans les termes va.P and £> P, la portée des opérateurs s’étend aussi loin
a droite que possible. Ainsi, £ P | Q est égal a (P | Q), et va.P | Q = va.(P | Q). Nous
utilisons les abréviations standards du m-calcul: va; ...a,.P pour vaj....vaq. P, ou va.P
si @ = (a1...aq). Par convention, si le vecteur de noms a est vide, alors va.P £ P. On
note également [[,; P, I = {1,...,n} la composition parallele (P | (... (Po—1| Pn)...)).
Par convention, si I = (), alors [[;.; P £ 0. Par abus de notation, on identifie V avec le
mot Vi ...V, et ensemble {V7,...,V,}.

1. Le mot “kell” est supposé rappeler le mot anglais “cell”, par une analogie lointaine avec des cellules
biologiques
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Processus
PQ,...:=0 nil
| variable
o Valeurs
u(V message
| ulV) ) & VW,...:=uwu,vw,... identifiant
| (o P récepteur
T | P processus
| va.P restriction
|

P | @ composition parallele
| u[P] kell
Identifiants
u=a,b,.c,... canal

| z,y,z,... variable

Fia. 2.1 — Syntaxe du Kell calcul

E:.="-
| va.E
| u[E]
| P|E

F1G. 2.2 — Contextes

2.4.2 Sémantique opérationnelle

Substitution Soient T, 7" deux ensembles tel que T' C T’. On appelle substitution, et
I’on note 6, une fonction de T vers T”, qui est égale & I'identité hormis sur un ensemble fini
de valeurs. On note leur ensemble ©7 7v. On définit de plus les fonctions dom(f) = {z € T'|

O(x) # x} et ran(f) = o(dom(#)), respectivement le domaine et I'image de la substitution
6.

On définit deux ensembles particuliers de substitutions. On note Oy, I'ensemble des
substitutions de VARS vers Vg. On définit O comme ’ensemble des substitutions de ID
vers lui-méme qui vérifient de plus ¢p(NAMES) C NAMES.

Messages annotés FEtant donné un ensemble de motif E, nous définissons une nouvelle
classe de termes que nous appelons messages annotés sur E et nous notons Mg leur
ensemble. Un message annoté est soit un message local u(V'), soit un message venant du
haut «! (V), soit un message venant du bas u!"(V), soit un message actif u[P], soit une
composition parallele de messages, soit un message vide. P et V étant respectivement des
processus et valeurs de Kg. La syntaxe des messages est récapitulée figure 5.4.

On définit une relation d’équivalence = sur Mg comme la plus petite relation d’équiva-
lence qui fait de (M, | ,0) un monoide commutatif. On définit 2.4 une notion de contexte.
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m = u(V) message local
| (V) message venant du haut
| uwt (V) message venant du bas
| u[P] message actif
| m|m composition parallele
| 0

message vide

F1a. 2.3 — Messages annotés

Cp=u(Vq,...,Ci...,Vp)
| ul Vi, ,Ciyll V)
| ul”<V1,...,Ci,...,Vn)
|
|

Fi1a. 2.4 — Contextes de messages annotés
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Langage de motif Afin de pouvoir définir la sémantique opérationnelle du Kell calcul,
nous avons besoin de définir les notions de noms et variables libres, d’a-équivalence, et de
substitution évitant les captures. On veut également décrire formellement 'intuition qu'un
motif permet de lier certaines variables d’un processus (dites “liées dans le motif”) & des
sous-termes d’un ensemble de message annotés. Pour ce faire, on va munir un ensemble de
motifs d’une structure permettant de caractériser formellement ces opérations.

Définition 2.4.1 (Langage de motif) Un langage de motif est une structure de la forme
L = (Ls,fn,fv,bu,match,subs)

Ls est un ensemble quelconque que ’on appelle le support de L. fn est une fonction de Lg
dans P,J;(NAMES) qui associe a un motif un ensemble fini de noms libres. fv et bv sont
des fonctions de Ly dans P,J;(VARS) qui renvoient respectivement les variables libres et
liées d’un motif. subs est une fonction de Ly x O, dans Ly W { L} et calcule I'image d’un
motif par une substitution. Pour finir, La relation match, appelée relation de filtrage, est
une relation ternaire sur Ly X Pnfl(I\/ILS) X @VLS'

Un langage de motif doit vérifier les axiomes suivants :

dom(@) N fu(§) =0 = €0 =¢

match(§,m,0) = dom(0) = bn(&)

m=m' = (match(¢,m,0) <= match(&m’.0))
match(ém,f) = (Vz € dom(0),Cpr,{0(x)} =m)

Remarquons que les seules valeurs pouvant étre substituées aux variables libres d’un
motif sont des identifiants. Un langage de motif L détermine une instance du Kell calcul.
La syntaxe des processus et des messages annotés est donnée relativement a I’ensemble L.
Dans la suite, nous supposons donné un langage de motif.

a-équivalence et substitution Nous définissons maintenant les notions d’a-équivalence
et de substitution évitant les captures d’identifiants. Ces notions sont bien connues, mais
dans notre cas, 'utilisation d’un langage de motif arbitraire nécessite de les repréciser.

La maniere habituelle de définir ces notions consiste tout d’abord a définir une opé-
ration de substitution simple ou tous les identifiants sont remplacés par leur image. On
définit ensuite les notions de noms et variables libres d’un processus, puis I’a-équivalence,
et finalement la substitution évitant les captures. On procede ici de maniére similaire en
utilisant les différentes fonctions de la structure de langage de motif.

Intuitivement la fonction subs correspond & une opération de substitution simple. Si
0 € O1p, on note PO le processus P dans lequel tous les identifiants sont remplacés par
leur image par ¢ et les motifs { par leur leur images par subs(.,¢). Par ailleurs, si P est
un terme syntaxiquement incorrect, ou si # = L, on pose P = |

Nous définissons figure 2.5 les noms libres et variables libres d’un processus, en utilisant
les fonctions fn, bn et fv du langage de motif.

L’a-équivalence est la plus petite relation d’équivalence vérifiant les deux axiomes:

va.P =, vb.P{b/a}, b ¢ fu(P)
&> P =, subs(&,0)> P
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Noms libres Variables libres
fn(0) =0 fv(0) =0
fn(x) =0 tv(z) = {z}
fn(a) = {a} fv(a) =10
fn(va.P) = fn(P) \ {a} fv(va.P) = fv(P)
fn(P | Q) = fn(P) U fn(Q) fv(P | Q) =£fv(P)Ufv(Q)
fn(u[P]) = fn(u) U fn(P) fv(u[P]) = fv(u) U fv(P)
fn(u(V)) = fn(u) U £n(V) £v(u(V)) = fv(u) U£v(V)
fn(€sP) = () Ufn(P)  fu(€o P) = 1v(§) U (£v(P) \ bu(¢))

Fi1G. 2.5 — Noms et variables libres

Ou 0 € Oy, est injectif et tel que dom(¢p) C bv(§), ran(¢) Nfv(P) = 0 et ran(¢) C VARS.
On peut alors définir la substitution évitant les captures a ’aide de la fonction subs et
en renommant par a-équivalence les variables et noms liés pour éviter le phénomene de

capture. On note #(V') pour le vecteur 6(V1),...,0(V,).

6(0)=0
6(a) =a
0(P|Q)=06(P)|6(Q)
0(u[P]) = 6(u)[0(P)]
O(u(V)) = 0(u)(0(V))
O(va.P) =va.0(P), a ¢ tn(6(P))
0(¢> P) = subs(£,0)>6(P), bv(&) Nfv(6(P)) =0

Dans la suite, toutes les substitutions seront de ce type. On notera Pf = 6(P).

Réduction Nous disons qu'un processus est clos lorsqu’il ne contient pas de variables
libres. La sémantique opérationnelle du Kell calcul est donnée par une relation de réduction
P — (@ entre termes clos. Cette relation est définie a partir d’une relation de congruence
structurelle et une relation de sous-réduction, définies également sur des processus clos.

La relation d’équivalence structurelle = est la plus petite relation d’équivalence qui
vérifie les regles de la figure 2.6. Elle est essentiellement définie comme pour le m-calcul.
La regle S.ERR permet de caractériser simplement les processus erronés comme structu-
rellement équivalents au processus L. Informellement, I’équivalence structurelle permet de
mettre en juxtaposition des termes pour leur permettre de réagir a l'aide des axiomes de
la relation de réduction.

En plus de la relation d’équivalence structurelle, nous définissons une relation de sous-
réduction dont le role est d’extruder les créations de noms au-dela de la frontiere d’'un
kell avant qu’il soit passivé. Nous détaillons ce point en section 2.4.3. La relation de sous-
réduction est définie comme la plus petite relation binaire sur K qui vérifie les regles de la
figure 2.7.
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(P]Q)|R=P|(Q]|R)S.Par.Assoc P|Q=Q| P S.Par.CoMm
P | 0= P S.PAR.NIL va.0 = 0 S.NU.NIL va.vb.P = vb.va.P S.Nu.Com
f P =, P =
a ¢ n(Q) S.Nu.PAr 7Q S.o —Q S.CONTEXT
(va.P) | Q =va.P|Q P=qQ E{P} = E{Q}
———— S.ERR
E{lL}=1

Fia. 2.6 — Equivalence structurelle

u#a SR.K P—Q SR.C
u[va.P] ~ va.u[P) ARELL E{P} -~ E{Q} o

P=P PwQ Q=Q

P SR.STR

F1G. 2.7 — Relation de sous-réduction

On dit qu’un processus P est sous forme normale si P, +. On désignera par Py,Q., R . .
des processus sous forme normale. De plus, une caractérisation syntaxique simple de ces
processus est donnée figure 2.8.

°9

Par ailleurs, on peut montrer facilement que pour tout processus P, il existe un proces-
sus sous forme normale P, tel que P ~»* P,. De plus, un tel processus est unique modulo
équivalence structurelle.

Fi1G. 2.8 — Processus en forme normale

La relation de réduction — est la plus petite relation binaire sur K qui vérifie les regles
données en figure 2.10. Les regles R.CTX et R.STR sont standards. La regle R.STR.EXT
peut-étre vue comme une une regle de congruence structurelle orientée, et permet I'extru-
sion des noms a l'extérieur des kells. Les regles importantes sont R.RED.L et R.RED.G.
Elle utilisent la fonction match du langage de motif ainsi que les trois prédicats de réduction
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définis figure 2.9.

Nous détaillons la regle R.RED.G. Intuitivement, on veut qu’un récepteur du calcul
puisse réagir avec quatre catégories de réactants. Les réactants sont constitués des mes-
sages provenant des trois directions possibles: les kells parent, local ainsi que les sous-kells
directs. Ce dernier type de réaction correspond aux actions de passivation. Le réle des
prédicats de réduction est d’isoler ces différents réactants, et éventuellement de les “trans-
former” en messages annotés afin de les utiliser dans le prédicat match. Dans les prémisses
de R.RED.G, A(U;) impose & U; d’étre une composition parallele de messages locaux.
Y (Usz) impose a Uy d’étre une composition parallele de kells, ainsi que la condition sup-
plémentaire que les processus présents dans ces kells soient tous sous forme normale. Le
prédicat W(Us, M) impose a Us d’étre une composition parallele de kell contenant des
messages. M est le multi-ensemble contenant ces messages, annotés par leur kell émet-
teur. Cette annotation permet plus de liberté dans la définition de match qui peut ainsi
exhiber des comportements différents en fonction de la provenance des messages. Le pré-
dicat T'(Uy,Mjp) impose a Uy d’étre une composition parallele de messages, et M}, est le
multi-ensemble des messages annotés correspondants.

La regle R.RED.L est quasi-identique. La seule différence est que le récepteur se situe
au plus haut niveau et ne peut pas réagir avec des messages situés dans le kell parent.

AU) <= U= []u(V))

jeJ
Y(U) <= U=[]wlV;]AVie JP; 4
jeJ
D(UM,) <= U= [Juj(V;) A My, = [Jul V)
JjeJ jeJ
U(U,My) <= U = HUj[Rj \ Hui(‘z)] N My = I_Il_[%l (Vi)
jeJ i€l jeJiel;

Fi1G. 2.9 — Prédicats de réduction

match(f,Ul | Us | Mk,G) A(Ul) T(Ug) \I/(Ug,Mb)
(§I>P) ‘ U, | U2 ‘ U3 — PO

R.RED.L

match(f,Ul | U2 | Mb | Mu,ﬁ) A(Ul) T(UQ) \IJ(Ug,Mb) F(U4,Mu)

R.ReD.C
W[(€>P) | Uy [Us | Us | R] | Us — u[PO | R] Bb
P—-qQ P=Pr P —qQ Q=qQ

P ~* P P —Q
P—qQ

R.STR.EXTR

Fi1G. 2.10 — Relation de réduction
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2.4.3 Discussion

Extrusion des noms Nous n’avons pas de regles d’équivalence structurelle qui gerent
Iextrusion de la portée des noms au dela de la frontiere d’un kell. Autrement dit, nous
n’avons pas la regle du calcul des ambiants u[va.P] = va.u[P] lorsque a # u. La raison est
que nous voulons éviter le phénomene suivant :

(a[z]>x | ) | alvb.P] — (vb.P) | (vb.P)
(a[z]>x | z) | vb.a|P] — vb.P | P

Cet exemple montre 'interaction qu’il existe entre la duplication et la création de nom.
Selon 'ordre des opérations de passivation et de création de nom, le nom b peut étre ou non
dupliqué. Ce genre de programme devient difficilement analysable puisque le programmeur
n’a a priori aucun controle sur le moment ou le nom sera effectivement extrudé. Toutefois,
une telle extrusion de nom est nécessaire pour permettre les communications a travers
les frontieres de kell. La solution adoptée ici consiste a restreindre la passivation a des
processus sans restriction de nom en contexte d’évaluation. Autrement dit, lorsqu’un kell
est passivé, toutes les créations de nom auront été effectuées, ce qui correspond a la
premiere réduction de I'exemple ci-dessus. L’opération de restriction de nom est interprétée
comme une création de nom nouveau, avec une priorité sur la passivation.

Une deuxiéme solution, adoptée par exemple dans le Seal calcul [16] ou dans d’autres
versions du Kell calcul [7] consiste a n’extruder les noms que lors des communications, &
I’aide de regles de réduction similaire a la réduction suivante

alvb.c(b) | Q] | ¢{x)y> P — vb.a[Q] | P{b/x}

Erreurs d’exécution Si 6 est une substitution et P un processus, 'opération P8 n’est
pas toujours définie. Les termes de la forme x[P], ou (V') ou encore {> P avec z € £v(§)
nécessitent o(x) € ID. La solution adoptée par exemple dans [60] consiste a utiliser deux
catégories syntaxique différentes pour des variables de nom et des variables de processus.
Néanmoins, cette solution n’interdit pas des termes de la forme a(V) | a{z,y)> P, ou le
nom a n’est pas utilisé de maniere homogene.

A Tinverse, nous ne faisons pas de différence entre variable de nom et variable de
processus et supposons que ’application d’une substitution est une fonction partielle. On
définit au chapitre 3 un systeme de type générique qui permet d’assurer, d’une part que les
opérations de substitution sont toujours définies au cours de la réduction d’un programme
bien typé, et d’autre part que les canaux de communications sont utilisés de maniere
homogene.

2.4.4 Equivalence

Nous définissons une relation d’équivalence sur les termes du Kell calcul, basée sur la
notion de bisimulation et de barbes (ou encore, prédicat d’observation) qui nous sera utile
au chapitre 4. Les définitions de bisimulations barbées fortes et de bisimilarité barbées
fortes sont classiques [57]. Nous les rappelons ci-dessous.



26 CHAPITRE 2. LE KELL CALCUL

Définition 2.4.2 (Bisimulation barbée forte) Soient T'S; et T'S2 deuxr ensembles de
systemes de transitions munis d’un méme prédicat d’observation |,, a € NAMES. Une
relation R C T'S1 x TSy est une simulation barbée forte si des que (A,B) € R, nous avons

- Si Al alors B |,

- Si A — A’ alors il existe B' tel que B — B’ et (A',B') € R/
Une relation R est une bisimulation barbée forte si R et R™' sont toutes deux des bisimu-
lations barbées fortes.

Définition 2.4.3 (Bisimilarité barbée forte) Deuz systémes de transition A et B sont
dits fortement bisimilaires barbées, et [’on note A ~ B, s’il existe une bisimulation barbée
forte R telle que (A,B) € R.

Pour définir la bisimilarité forte pour les processus du Kell calcul, nous nous donnons
le prédicat d’observation suivant.

Définition 2.4.4 (Prédicat d’observation pour processus du Kell calcul) Si P est
un processus du Kell calcul, On a P |, si et seulement si l'un des cas suivants est vrai :

1. P=w*vba(V) | P, avec a ¢ b
2. P =*vbw[a(P) | R] | P/, avec a ¢ b
3. P =~*vb.a[P]| P', avec a ¢ b

Intuitivement, une barbe sur a signifie qu’apres un nombre arbitraire d’étapes de sous-
réductions, un processus P peut exhiber un message local (clause 1), un message vers le
haut (clause 2), ou un message de type kell (clause 3). Ces observations sont similaires &
celles trouvées par exemple dans les calculs & base d’ambiants [49].

2.5 Instances du kell calcul

2.5.1 Une instance simple: le 7K-calcul

Nous avons vu que le Kell calcul est défini de maniere abstraite relativement a un
langage de motifs. La figure 2.11 définit un langage de motif, et donc une instance du
Kell calcul, dont les motifs correspondent aux récepteurs du m-calcul polyadique. Le calcul
résultant constitue un sur-ensemble du m-calcul asynchrone et polyadique, et en hérite
donc I'expressivité.

Un motif peut étre un motif haut u'(Z), un motif bas u (%), un motif local u(T), ou
un motif de controle ulx]. Les regles de réductions générales de la figure 2.10 peuvent se
réécrire plus simplement sans prédicat de réduction. Nous les donnons en 2.12.

2.5.2 Motifs de synchronisation: le jK-calcul

Nous définissons maintenant un langage de motifs plus riche que le précédent, basé
sur des motifs de synchronisation, inspirés du Join calcul [27]. Ces motifs permettent
d’attendre la présence simultanée de plusieurs messages avant de libérer une continuation.
Le cas particulier ou un motif n’attend qu’un message correspond au langage défini en 2.5.2.
Réciproquement, les motifs de synchronisation peuvent étre implantés a ’aide de motifs
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Noms libres Variables libres
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Motif fn(a) = {a} fv(a) = Variables liées
€o=ul(@) | ulx] fn(z) =0 fv(z) = {z} bv(ul(Z)) =7
do=t | || tn(i(@) = ta()  fv(l(@) = fv(w)  b(ufs]) = {2}

fo(ulz]) = fn(u) fv(u[z]) = fv(u)
Filtragje N
match(u(z),u(V),{V/z}) Substitution -
match(uT (E>,u(‘~/),{‘7/f}) subs(ud@},a) = a(u)d(a(x)>
match(u (@),u(V) {V/T}) subs(u[z],0) = o(u)[o(z)]
match(ulz],u[P],{P/x})
Fi1G. 2.11 — Langage de motifs simple: 7K
= = R.IN = = R.LocAL
w(V) | v[R | (u(Z)' > Q)] — v[R | Q{V/Z}] u(V) | (w(@)>Q) — Q{V/z}
= — R.O .
V) | B [ @) 0@ — olf) [ QUV/E) P el Q) = Q(Pga)
P—Q P=F P —Q Q'=Q
m R.CONTEXT -0 R.STRUCT
P * P P —Q
R.STRUCT.EXTR
P—-Q
Fi1G. 2.12 — Relation de réduction du mK-calcul
Ex=J | ulz] | ulz]|J motif
Joa=ul@ | J|J motif de synchronisation
d==111| - direction
€n=2x variable
| (u) constante

Fia. 2.13 — Syntaze des motifs du jK-calcul
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Noms libres
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Variables libres

fn(a) = {a} fn(a) =0
fn(z) = fv(z) = {z}
£n((u)) = £n(u) £v((w) = fv(u)
tn(ud(e)) = fn(u) U £n(e) tv(ud(e)) = fv(u) U Lv(e)
fn(ulz]) = fn(u) tv(yle]) = {y}
fo(J | J) =1fn(J) | fn(J) fv(J | J) = fv(J) U £v(J')
Variables liées
bv(a) =0
bv(x) = {z}
bv((u)) =0
bu(u’(€)) = bv(e)
bv(ul[z]) = {z}
bv(J | J) =bv(J) Ubv(J)

Fi1a. 2.14 — Noms libres, variables libres et liées de jK

simples. Ils constituent une primitive élégante pour la programmation de synchronisation,
et présenteront également un intérét pour le systéme de type définie en 3.3.
On définit le prédicat match’ de la maniere suivante :

match’(z,V,{V/x})
match’((u),(u),0)
match’(e;,V;,0;) = match/('ev,f/ﬁl W...d6,)

Un motif peut étre un motif de synchronisation J, ou un motif de contréle de la forme
J | a[z] ou a[z]. On note a(€) pour a~ (€).

Les variables liées d’un motif sont les variables  n’apparaissant pas entre parentheses.
Nous supposons que ces variables sont linéaires, c’est a dire que chaque variable du motif
n’a qu’une occurrence. Les identifiants apparaissant entre parentheses agissent comme des
constantes lors du filtrage des messages. Ils font partis des ensembles de variables et noms
libres d’un motif.

2.6 Exemples

Nous donnons dans cette section des exemples de membranes programmables. Nous
supposons que tous les messages vers le kell a ont la forme rcv(a,op,args) et que tous les
messages provenant du kell a ont la forme snd(dest,op,args) :

Membrane transparente Il s’agit d’'une membrane qui ne fait rien, elle permet simple-
ment aux messages destinés a a ou émis par a d’étre transmis sans aucun controle :

Mirans = (vev((a),z,y)! o rev(a.ay)) | (snd(z,y,2)! o snd(z,y.2))
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(dvd/) € {(T ) T)?(_a_)a(l ) lb)} matCh/(g7‘779) match(J,m,@) match(J',m',G')

match(ud(e),u? (V),0) match(J | J';m | m/ 0w )

match(J,m,0) m=m'
match(J,m’,0)

Substitution
subs(a,0) = o(a)
subs(z,0) = o(z)

Fia. 2.15 — Filtrage et substitutions dans jK

Membrane d’interception Il s’agit d’'une membrane qui déclenche le comportement

P(b,V) lorsqu'un message rcv(a,b,V') cherche a entrer dans le kell a, et qui déclenche
le comportement Q(b,c,V') lorsqu'un message snd(b,c,V) cherche a quitter le kell
a. Notons que cela permet également la définition de wrapper permettant le pré-
traitement et post-traitement des messages :

M 2 (rcv((cz),an,y}T o P(z,y)) | (snd(z,y,z)l o Q(z,y,2))

Membrane de migration Il s’agit d’'une membrane qui permet a de nouveaux processus

d’entrer dans le kell a via ’opération enter, et permet au kell a de se déplacer vers un
kell différent b via I'opération go. On peut comparer ces opérations avec les primitives
de migration asynchrone des ambiants et le primitive de migration du Join calcul
réparti.

Muig 2(rev((a),(enter).z)" o (aly]>alz | y]))
| (go(b)" © (aly] > snd(b,enter,afy])))

Membrane simulant des pannes sans reprise Cette membrane permet d’arréter via

une commande stop lexécution du kell a (simulant une panne dans un modele de
type panne sans reprise). De plus, elle implante un détecteur de panne simple via
une commande ping. Ces opérations sont comparables aux modeles de pannes du
my-calcul [4], et du Join calcul réparti:

M yais Zvef.(rev((a),(stop),z)! | co (aly]> f))
] (rcv((a),(ping),:lc)T | ¢ snd(z,up,a) | ¢)
] (rcv((a),(ping),ac)T | f o snd(x,down,a) | f)

| ¢
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Membrane simulant des pannes avec reprise Cette membrane enrichit la précédente
en rajoutant la possibilité de reprise:

Myaity Zvef.(rev{(a),(stop),a)! | co (aly]> f(y)))
),(ping),7“>T | ¢ o snd(r,up,a) | c)
),(ping),r)! | f(y) o snd(r,down,a) | f(y))
),(

| (rev{(a),(recover),r) | f{y) oaly] | ¢ | snd(r,rcvd,a))

| (rev((a

(

| (rev((a
(

| c

2.7 Travaux connexes

Le Kell calcul se place dans la catégorie des calculs de processus présentant une notion
de localité. Une partie de ces calculs sont comparés dans [31] et également [17], [71]. Dans
cette section, nous présentons brievement certains calculs représentatifs, en les comparant
au Kell calcul et en nous basant notamment sur les principes de conception mis en évidence
en section 2.3. Nous les divisons en deux catégories. Les calculs basés sur les ambiants
mobile, les calculs basés sur le m-calcul étendu par des localités.

2.7.1 Calculs a base d’ambiants

Le calcul des ambiants [14] a été I'un des premiers langage a mettre en avant les no-
tions de localités hiérarchiques et de mobilité comme primitive pour la modélisation et
programmation de systéemes a grande échelle. Il est basé sur les concepts de localité, mo-
bilité, autorisation de déplacement et communications locales. Un ambiant peut modéliser
par exemple un agent se déplacant entre divers domaines d’administration, eux aussi mo-
délisés par des ambiants. Il franchit au plus une frontiere a la fois, & condition d’avoir
obtenu une capacité lui permettant de le faire.

Un ambiant, comme un kell, est un processus de la forme a[P] ou a est un nom,
et P un processus. Les ambiants peuvent s’imbriquer arbitrairement pour décrire une
structure d’arbre. Comme dans le Kell calcul, les processus peuvent étre mis en parallele,
comme dans P | @, créer des noms unique, va.P, ou étre inactifs, comme le processus
0. Contrairement au Kell calcul, les communications dans le calcul des ambiants sont
anonymes et n’ont lieu que localement & un ambiant. Par exemple, le processus (M) | (z)P
évolue vers P{M /x}. La hiérarchie d’ambiant peut étre modifiée dynamiquement a ’aide
de processus de la forme M.P ou M est une capacité. Ces capacités sont de trois types:
in permet & un ambiant d’entrer dans un ambiant adjacent, out permet & un ambiant de
sortir de 'ambiant qui le contient, et open permet & un ambiant de dissoudre sa frontiere.
Ces différentes actions sont résumées par les trois regles suivantes.

alin b.P | Q] | b[R] — bla[P | Q] | R] In
afblout a.P | Q] | R] — b[P | Q] | a[R] Out
opena.P | a[@Q] — P | Q Open

Le calcul des ambiants présente plusieurs inconvénients. Tout d’abord, il ne respecte pas
le principe d’action locale énoncé en section 2.3. Par conséquent, le calcul n’est implantable
dans un contexte asynchrone qu’au prix de protocoles coiiteux.
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D’autres limitations du calcul ont conduit a la définition de différentes variantes, bien
qu’aucune ne respecte le principe d’action locale. Nous en mentionnons deux. La premiere
concerne les problemes de sécurité posés par la regle open et la deuxiéme concerne une
forme de non-déterminisme peu désirable.

La regle de dissolution d’un ambiant est nécessaire, par exemple, pour permettre les
communications entre ambiants distants. Un ambiant est utilisé comme messager et migre
de 'ambiant source vers ’ambiant destination. Arrivé a destination, il est dissout et son
contenu peut alors interagir avec ’ambiant destination. Cette opération de dissolution
pose de lourds problemes de sécurité puisque il n’est pas possible de controler de maniere
fine les interactions entre I’ambiant destination et le messager. Soit ils sont isolés, soit
I’ambiant messager est ouvert et peut interagir sans restriction avec son hote. Le calcul
des "Boxed Ambients”controle [11] propose une version du calcul ou la primitive open est
supprimée au profit de communications orientées permettant de franchir la frontiere d’un
ambiant, permettant un contréle plus fin des interactions entre deux ambiants.

Le calcul des “Safe Ambients” [45] est un calcul des ambiants modifié afin d’éviter une
forme de non déterminisme (interférence grave) que les auteurs jugent non souhaitable
et assimilent & une erreur de programmation. Ils introduisent pour cela des co-capacités
in, out et open, afin d’imposer un consentement mutuel des deux ambients impliqués
par réduction. Le calcul résultant permet de limiter les interférences graves, possede une
théorie algébrique plus riche et se révele plus propice a ’analyse statique que le calcul des
ambients original. De plus, 'implémentation se trouve simplifiée.

2.7.2 Calculs basés sur le m-calcul avec localités

Nous considérons maintenant des calculs basés sur le m-calcul auquel des localités, hié-
rarchiques ou non, ont été ajoutés. Nous les divisons en deux catégories, en fonction de leur
fagon de gérer la mobilité. Les premiers utilisent une primitive de migration, permettant a
un programme passif ou actif de s’exécuter sur un autre site. Les autres gerent la mobilité
de maniere différente, comme un type de communication particulier.

Primitive de migration Le Join calcul [26] est une extension du 7w-calcul destinée
a permettre une implantation répartie efficace. Les récepteurs du Join calcul sont par
construction uniques et répliquées, et utilisent des motifs de synchronisation similaires a
ceux présentéss en section 2.5.2. Dans ce contexte, un nom est toujours associé de maniere
unique & un récepteur de telle sorte que les envois de messages peuvent étre implantés par
un envoi de message sur un réseau asynchrone.

Le Join calcul réparti ajoute des locations hiérarchiques au Join calcul simple, et pré-
sente une mobilité forte obtenue & I’aide d’une primitive de migration subjective qui permet
de déplacer un sous-arbre de localités. Les locations dans le Join calcul réparti sont simple-
ment des unités de migrations. En particulier, elles sont orthogonales aux communications
et ne permettent pas d’exercer un controle sur les communications. Par ailleurs, I'unicité
des récepteurs interdit la liaison dynamique. Un processus ne peut pas se lier a des res-
sources différentes en fonction de sa localisation. Le probleme de la liaison dynamique dans
le Join calcul est considéré dans [61].

On peut également citer plusieurs calculs basé sur le m-calcul avec un modele de location
plat (et qui ne vérifie donc pas les pré-requis identifié en 2.3) [62] [34] [4] [29], [33].



32 CHAPITRE 2. LE KELL CALCUL

Autre traitement de la mobilité Le Seal calcul [16] propose un modele de localité et
de communication similaire a celui du Kell calcul. Contrairement au Kell calcul, le calcul
n’est pas d’ordre supérieur et différencie les communications des actions de migration.
Les migrations sont réalisées a ’aide d’une primitive, similaire a une communication, qui
permet a la fois la migration, la duplication ou la destruction d’une localité. Tout comme
le Kell calcul, le Seal calcul vérifie le principe d’action locale et le principe de médiation.

Cette primitive s’avere moins générale que la passivation dans le Kell calcul. Par
exemple, elle ne permet pas de passiver, puis de réactiver ultérieurement un processus.
Par ailleurs, un autre avantage de l'ordre supérieur est la possibilité d’étendre le calcul a
la maniére de MetaKlaim [23].

Le M-calcul [58] partage les principes de conception du Kell calcul. Les localités du
M-calcul permettent de controler les communications a travers les frontieres a l'aide de
membranes. Des régles de routages implantent des communications mettant en jeu le
franchissement de plusieurs frontieres. Un opérateur de passivation en conjonction avec des
communications d’ordre supérieur permet d’implanter la mobilité active. Le Kell calcul se
présente comme un calcul plus simple et de plus bas niveau que le M-calcul. La notion de
membrane et les regles de routage ne sont plus primitives mais peuvent étre programmeées.

Le calcul Homer [35] est tres proche du Kell calcul, et en particulier utilise une forme de
passivation identique. Les valeurs transmises sont limitées aux processus. En particulier,
les transmissions de noms ne sont pas autorisées. Par ailleurs, les communications (et
passivations) peuvent avoir lieu & une distance arbitraire dans une branche de 'arbre de
localités. Cela limite les possibilités de controle. Par exemple, des lors que le chemin entre
deux localités et connu, il est possible d’accéder a toutes les ressources.

2.8 Perspectives

Le Kell calcul présente des aspects originaux qui permettent de rendre compte de
maniere simple du concept de composants logiciels répartis et hiérarchiques. Néanmoins,
le modele doit étre confronté a la réalité des systemes qu’il modélise, et est amené a évoluer.
Nous y reviendrons dans les chapitres 4 et 5. Nous pouvons citer trois axes de recherche.

Un critere important pour évaluer un calcul de processus est qu’il dispose de relations
d’équivalence satisfaisantes. Par exemple, on veut pouvoir définir formellement le fait pour
deux processus d’agir de maniere identique, et cela dans tous contextes. On veut alors
disposer de techniques de preuves simple pour prouver de telles équivalence. On utilise
généralement la congruence barbée faible comme définition d’équivalence, et ’on cherche
a la caractériser de maniere co-inductive. Ce résultat est réputée difficile pour des calculs
d’ordre supérieur est n’a pas été obtenu pour le Kell calcul. Seule une caractérisation
co-inductive de la congruence barbée forte est donnée dans [59].

Le Kell calcul a été récemment étendu pour permettre le partage de Kell [37]. Pour
pouvoir modéliser le partage d’une librairie entre plusieurs composants, ou d’une machine
entre plusieurs réseaux, il est tentant de considérer un modele ou la relation d’apparte-
nance est un graphe plutét qu’un arbre. L’approche retenue dans [37] identifie un parent
particulier d’un Kell partagé qui peut le controler, via des opérations de passivation. Ce
modele présente une faille de sécurité: la construction va.a[a[P]] représentant un pare-
feu parfait dans le Kell calcul ne 'est plus des lors que P peut partager des kells. Une
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amélioration possible du modele consiste a traiter ce probleme.
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Chapitre 3

Types

3.1 Introduction

Les systéemes que nous considérons cumulent des caractéristiques qui rendent leur com-
portement difficilement prédictible ou analysable. On peut citer par exemple, le paralle-
lisme, la mobilité ou encore la programmation par composants. Un autre nouveau défi
concerne la sécurité. Dans un environnement a grande échelle, on doit pouvoir controler
I’acces a certaines ressources a des programmes potentiellement malicieux. Les systemes
de types se sont avérés efficaces pour aborder ces problemes et sont utilisés pour offrir
statiquement diverses garanties sur le comportement des programmes.

Le Kell calcul est basé sur le m-calcul d’ordre supérieur avec localités et un opérateur
de passivation. L’utilisation conjointe de ces différents aspects est nouvelle, mais nous
pensons néanmoins qu’un certain nombre de techniques développées pour le w-calcul et le
m-calcul d’ordre supérieur peuvent s’adapter dans notre contexte. Dans ce chapitre, nous
proposons deux systemes de types pour le Kell calcul.

Le premier est un systeme de type simple qui permet de limiter les opérations de
passivation, et garantit que des kells spécifiés comme non-passivables ne seront jamais
passivées. Cette propriété est utile en pratique. Du point de vue de la programmation,
on peut ainsi utiliser des kells comme structures d’accueil pour des langages pour lesquels
on n’est pas capable d’implanter 'opération de passivation. On obtient également un
controle d’une forme basique de mobilité puisque la migration de processus se base sur
la passivation. Finalement, cela permet également de modéliser des entités pour lesquelles
la passivation n’a pas de sens (un réseau, une machine). Par ailleurs, une caractéristique
originale de ce systéeme de type est qu’il est indépendant du langage de motifs. Nous
identifions une famille de langage de motifs pour lesquels les résultats de correction du
systeme de type sont toujours vérifiés.

Le deuxieme systeme de type, défini pour deux instances du Kell calcul, permet d’as-
surer 'unicité des noms de localité actives dans un systeme. Cette propriété est désirable
pour modéliser par exemple des identifiants uniques, et est non-triviale & assurer dans le
cadre du Kell calcul, ou I'on peut créer dynamiquement des kells ou encore dupliquer des
processus. Formellement, le systéme de type est polymorphe et permet de typer finement
les processus a ’aide des noms de localités qu’ils peuvent contenir.

Le chapitre s’organise de la maniere suivante. En section 3.2, nous présentons le sys-
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teme de type générique pour le controle de la passivation. En section 3.3, nous présentons
le systeme de type polymorphe, permet d’assurer I'unicité des noms de kells actifs. Finale-
ment, en section 3.4 nous discutons différentes perspectives d’amélioration de ces travaux.

3.2 Types génériques

3.2.1 Cas général

Nous avons vu au chapitre 2 que certains programmes du Kell calcul étaient erronés, en
raison d’une utilisation non uniforme de certains canaux de communication. Considérons
par exemple les deux termes suivant du mK-calcul.

Py = a(0) | (afz)>2[0])
P, = a(0,0) | (a({x)>0)

Dans le terme Py, le canal a est utilisé d’une part pour envoyer une valeur d’ordre supérieur,
et d’autre part pour recevoir un nom. Ce terme est incorrect et en effet, on a P, — L.
Dans le terme Ps, le canal a est utilisé comme un canal d’arité deux d’une part, et un
canal d’arité un d’autre part. Contrairement a P;, le terme P» ne se réduit pas vers L. Il
n’a simplement pas de réduction possible. Néanmoins, on souhaite également interdire ce
cas de figure, qui s’apparente a une erreur de programmation.

De maniere plus intéressante, nous souhaitons limiter les opérations de passivation.
Considérons le programme suivant :

P =alS [ d[R] | b[Q]] | (a[z]>c(x))

Plusieurs raisons peuvent faire que nous voulons interdire la passivation de b (ou de a).
Par exemple, b peut modéliser une entité physique pour laquelle I'idée d’interrompre et
de sauvegarder 1’état n’a pas de sens. Une autre possibilité est que P soit un programme
écrit en Kell calcul, et que () modélise une librairie, implantée par exemple en langage C.
Si 'on n’est pas capable de sauvegarder ’état d’exécution de @), essayer de passiver le kell
b (est par conséquent, également a) est une erreur. Par contre, on doit pouvoir passiver d
si 'on le désire.

Pour résoudre ces problemes, nous suivons ’approche classique utilisée dans le m-calcul,
qui consiste & assigner des types aux canaux de communication lors de leur création. Ces
types caractérisent d’'une part 'arité d’un canal, et d’autre part le type des valeurs trans-
mises. Dans le cas du Kell calcul, on peut procéder de la méme maniere, en considérant
un nom de kell comme un canal particulier qui communique des processus. Un processus
peut-étre de deux types différents. Le type proc correspond & un type de processus arbi-
traire. Le type procP correspond au cas particulier des processus que l'on sait passiver.
La syntaxe des types est définie figure 3.1.

Un environnement de typage est une liste d’association entre des identifiants et des
types. On suppose de plus tous les identifiants distincts et on identifie deux environnements
qui ne different que par 'ordre de leurs éléments.

On définit de plus une relation de sous-typage < sur les types généraux comme la plus
petite relation transitive et réflexive telle que:

procP < proc
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Types
= chan(7) type de canal
A = kell(m) type de kell Environnements
ou=v | A type de canal oude kell T =0 | Tix:7 | Ta:o
m :=proc | procP type de processus
Tu=m | o | base type général

Fia. 3.1 — Syntaze des types simples

Par ailleurs, on modifie 1égerement la syntaxe du calcul en ajoutant une information
de typage dans les créations de noms:

P:=... | va:0.P

On modifie de méme la relation d’équivalence structurelle et les relations de réduction
et sous-réduction.

La difficulté par rapport au m-calcul provient du fait que le Kell calcul est défini de
maniere générique, avec un langage de motif abstrait comme parametre. Nous définissons
une notion de motifs typés qui spécialise la définition 2.4.1, en y ajoutant notamment un
prédicat type vérifiant cinq axiomes dont nous détaillerons la signification plus bas.

Nous aurons besoin des deux définitions supplémentaires. Un contexte C,, a I'une des
formes suivantes :

- Cp=C{u*(V1,..., - ,....V)}

= Cp = C{u[-]}

A un contexte C,,, on associe un élément de la forme u, olt u correspond & I'identifiant du
canal ou du kell juste au dessus de ’emplacement libre du contexte, n correspond a l’arité
du canal (1 dans le cas d’un kell) et i est 'indice du canal correspondant & I’emplacement
libre. On note cn la fonction qui a un contexte associe un tel élément.

Soit I' un environnement de typage, on définit la fonction I'(u?,) de la maniére suivante.

['(u’) = 7; si T'(u) = chan(ry,...,7,)
[(ui) =7 si T(u) = kell(n)

I'(uy) = L dans les autres cas

Intuitivement I'(u!,) correspond au type transporté en position i par le canal (ou kell) u,
si ce canal est d’arité n. Si u n’appartient pas a I', ol que l'arité du canal est différente,
alors cette fonction est indéfinie.

Nous donnons maintenant la définition d’un langage de motif.

Définition 3.2.1 (Langage de motifs typé) Un langage de motifs typé est une struc-
ture de la forme

L = (Ls,fn,fv,bu,match,subs,type)
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tel que (Ls,fn,fv,bu,match,sudbs) est un langage de motif, et type(T',{,I") une relation
vérifiant les propriétés suivantes :

type(l &) = type((Tyu:7),E1Y)

type((Tyu: 7),6T) A g f(§) U fu(§) = type(T 1Y)
type((T,x : 7)) A (u,0) €T = type(T,&{u/z},IV)
type(I, &) Au € fu(€) U fn(§) = Jo.(u,0) €T

type(I',E.IV) dom(6) = dom(T")
{matcn(g,M,e) — { (M = Cp{0(2)} AT(en(Cp)) = 7) — T'(z) =7

W W w w

(
(
(
(
(

NN N
S~— N N ~— ~~—~

3.5

On définit alors une relation de typage de la forme I' H P : 7, qui caractérise les
processus P bien typés dans un environnement de typage I'. Cette relation utilise la relation
auxiliaire I' = V' : 7. Elles sont définies en figure 3.2.

I'-Vv:.r <7

——— T.NIL —— T.SuB — T.Ib
I'-0: proc r=v.r Fu:tku:7r
P :w 'Ry :n l'a:cFP:m
T.PAR T.RES
PP | P T'Frva:o.P:7
r-P:m I'Fw:kell(m) 'k w: chan(T) rev,:n
T.KELL = T.Msa
FFu[P]:m I'F u(V) : procP

type(T,&,1) reP:x (u,kell(proc)) e I' = (u ¢ fv())
I'HépPim

T.TRIG

FiG. 3.2 — Systeme de type simple

La plupart des regles sont immédiates et correspondent directement au typage du
m-calcul polyadique. On peut déduire facilement a partir de T.PAR et T.SUB la regle
suivante :

Fl—Pliﬂ'l Fl—Pglﬂ'Q
'+ P | Py : max(my,m2)

T.PAR’

ou max(7,m2) est le plus grand élément de m; et 72 (il est clair qu'un tel élément existe).
En particulier, la mise en parallele de deux processus est passivable si et seulement si les
deux processus le sont. La regle T.KELL est similaire & la regle de typage d’un canal, et
correspond a l'idée qu’un kell est un canal particulier. Par ailleurs, un kell a le méme type
que le processus qu’il contient. Il est passivable si et seulement si il contient un processus
passivable. La seule regle originale est T.TRIG. Elle permet de typer un processus de la
forme &> P. L’idée est la suivante. Un motif £ contient d’une part des identifiants libres et
d’autre part des variables liées éventuellement utilisées par P. Les identifiants libres de &
doivent étre utilisés conformément a ’environnement I'. De plus, on doit pouvoir détermi-
ner le type des variables liées dans £, a partir de T et de €. Le prédicat type(I',&,I) remplit
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ces deux roles. Il permet d’assurer que le motif £ est bien typé dans I', et d’extraire un
environnement IV qui associe les variables liées de £ & un type. Les différents axiomes de la
définition assurent que le systeme de type résultant vérifie les propriétés de préservation
de typage et de progres. Les axiomes 3.1, 3.2, 3.3 sont indépendantes de I’environnement
I et correspondent & des propriétés structurelles de la relation de typage (précisément aux
lemmes d’affaiblissement, de renforcement et de substitution). La propriété impose aux
identifiants libres de £ d’étre présents dans £ et d’avoir un type de canal ou de kell. Fina-
lement, I’axiome 3.5 permet de prouver la préservation du typage. On peut le comprendre
de cette maniere: si £ est un motif bien typé, si C,, est un contexte utilisé pour extraire
une valeur 6(x) et que ce contexte est en certain un sens cohérent, avec I' et ’emplacement
libre de ce contexte a pour type 7, alors I défini x avec comme type 7.
Pour finir, la contrainte :

(u.kell(proc)) e I' = (u ¢ £v(§))

de la regle T.TRIG empéche la passivation de kells contenant des processus généraux, non
passivables a priori, en interdisant aux noms de ces kells d’étre présent dans les motifs .

Théoréme 1 (Préservation du typage) Si P — P et ' = P : proc, alors ' - P :
proc.

3.2.2 Application au 7K-calcul
Pour le mK-calcul, on définit le prédicat type comme suit :

type(F,ud(acl, conmn) ) = (u,chan(ry,..., 7)) ECA =21 171, .20t Ty
type(T,u[z],[") <= (ukell(m)) e Al =z:7

Proposition 3.2.2 Le langage de motifs du mK-calcul muni du prédicat type est un lan-
gage de motifs typé.

On peut remplacer la regle T.TRIG par les regles T.TRIG.KELL et T.TRIG.CHAN
définies figure 3.3.

't w: chan(r,...,m) Fxy:71,....0n :Th EP:m

] T.TrIiG.CHAN
I'Fu(zq,....xp)>P 7

I'F u: kell(procP) I :procPHP:7

T.TrIG.KELL
FFulz]oP:w

Fia. 3.3 — Systéme de type générique instancié pour le mK-calcul

1. cette condition est un peu trop restrictive, dans la mesure ou la présence d’un tel nom libre dans
un motif n’implique pas forcément une passivation. On pourrait préciser cette contrainte en ajoutant une
information supplémentaire dans la définition d’un langage de motif
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3.3 Unicité des cellules actives

3.3.1 Introduction

L’unicité des noms de cellule est une propriété a établir dans le but d’obtenir une
implantation efficace du calcul. Par exemple, un kell ¢ modélisant un site d’exécution
interconnecté via un réseau a grande échelle comme Internet aura des récepteurs de la
forme rcv((a),(b),z) | ...> P avec a correspondant par exemple a une adresse de réseau
a grande échelle. Dans ce contexte, le nom a doit étre unique, au moins dans le contexte
englobant qui modélise le comportement du réseau. Toutefois, assurer 'unicité des noms
de kells est difficile en présence de communication d’ordre supérieur et de passivation de
kell. Par exemple, supposons que 1'on a défini le récepteur twice(x)>x | x. Un récepteur
de la forme alz]>twice(a[x]) conduirait a la duplication illicite du kell a.

Nous présentons dans cette sous-section un systeéme de type qui impose 'unicité des
noms de kell, et plus précisément, 'unicité des kells actifs. Nous définissons ce systeme de
type pour les deux instances du Kell calcul définies dans le chapitre 2. Un kell a[Q] est
dit actif dans P (et on dit que P contient le kell actif a) si P = E{a[Q]} et a est libre
dans P. L’idée générale, empruntée au systeme de type du M-calcul est de définir le type
d’un processus P comme un multi-ensemble A qui représente une borne supérieure sur le
multi-ensemble des noms de kells qui sont, ou pourront éventuellement devenir actifs dans
P. Intuitivement, un tel processus sera donc bien typé si A est en fait un ensemble.

3.3.2 Types

Syntaxe des types Les types peuvent utiliser des noms, ainsi que deux classes de
variables de types: des variables de type de nom, que l'on note §, et des variables de
multi-ensembles, que I’'on note p. On désignera par A un multi-ensemble contenant des
noms et des variables de type.

Un type 7 peut étre un type de processus A, un type de nom de kell (ou simplement
un type de kell) kell(w)A_ o/, un type de canal (T)a, ol un type de canal redéfinissable
(?>X. Nous notons (?)2 pour représenter un type pouvant étre soit un type de canal soit
un type de canal redéfinissable

Un processus a pour type A si au cours de son exécution, il n’utilisera qu’au plus les kells
dont les noms sont spécifiés dans A. Notons que A est un multi-ensemble et comptabilise
le nombre d’occurrence de kell actifs. Un canal de type (T) A peut transporter des tuples de
valeurs de type 7;. De plus, la réception de valeurs sur ce canal peut entralner la création
de kells dont les noms sont dans A. On utilisera des types de canaux redéfinissables <?>X
pour typer des variables de récepteur pouvant étre instanciées par un nom venant d’étre
regu.

Dans le kell calcul, les kells peuvent étre vus comme des canaux transportant des
processus actifs. Ainsi, le type d’'un nom de kell prend la forme kell(w),_, o, ot A est le
type du processus s’exécutant dans le kell, et A’ le multi-ensemble des noms pouvant étre
crées apres une passivation.

Comme de plus les noms de kell sont également des variables, on doit également autori-
ser des variables de types de nom § comme argument des types de nom de kell. Remarquons
par ailleurs qu’un nom de kell ne peut avoir le type kel1(()) , , A/ (ces types sont introduits
pour des raisons techniques).
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On utilise Vﬁg.r pour représenter un schéma de type dans lequel les variables de type
de nom ¢ et les variables de multi-ensemble p sont généralisées dans 7.

On utilise I' et ses variantes décorées pour représenter des environnements de typages,
i.e. des listes d’associations entre des identifiants et des schémas de types.

La syntaxe des types, schémas et environnement est donnée figure 3.4.

Types
Tui=0 | A valeur
o=\ | v nom
A = kell(w)a—ar kell
v = (T canal
Bu=p | 6 variable de type
Ax=0 | wA processus
§ = Vg.T schéma
vi=a | nom ou variable de type
we=a | § | 0
to= | —
Environnements

Fe=0 | Tw:s

Fia. 3.4 — Syntaxe des types pour l'unicité des kells

Multi-ensemble Les multi-ensembles A peuvent inclure des noms a, des variables de
type de nom 4, et des variables de multi-ensembles p. Nous utilisons plusieurs opérations
sur les multi-ensembles. La relation C est 'inclusion standard de multi-ensembles. A,A’
est 'union des multi-ensembles A et A’. Le multi-ensemble A \ a est le multi-ensemble A
moins une seule occurrence du nom a. A LJ A’ est le plus petit multi-ensemble (en termes
d’inclusion) qui contient & la fois A et A’.

Instanciation Une instanciation de variables de type est une fonction 6 qui a une va-
riable de type de nom associe un nom ou une variable de type de nom, et a une variable
de multi-ensemble, un multi-ensemble ou une variable de multi-ensemble. On suppose de
plus qu’une instanciation est égale a I'identité sauf sur un ensemble fini de variable.

Noms et variables libres On définit figure 3.5 'ensemble des noms libres et des va-
riables de types libres d’un type.

Calcul typé Pour définir ce systeme de type, on considére une syntaxe étendue pour le
calcul ol les opérations de création de nom sont annotées avec leur schéma de type. Ainsi
on écrit va : s.P a la place de va.P, ou s est un schéma de type.

La notion de nom libre est modifiée pour prendre en compte la nouvelle syntaxe :

fn(va: s.P) = (fn(P) U fn(s)) \ {a}
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fn() =0 ftv(0) =
fn(p) =0 ftv(p) = {p
fn(0) =0 ftv(d) = {0
fn(a) =a ftv(a) =

fn(kell(w)a_ar) = fo(w,A,

£n(V3.7) = £n(r

0

}
}
0

ftv(AA)) = ftv(A) U ftv(A')
ftv(kell(w)a—ar) = ftv(w,A,A')
)

fev(VB.7) = ftv(o) \ 3

)
)
tn((F)}) = fn(m) U...Ufn(r,) Utn(A)  ftv((F)Y) = ftv(m) U... Uftv(r,) Uftv(A
)
)

m@) = [J ()

z€dom(T") z€dom(T")

Fi1c. 3.5 — Noms et variables libres de type et d’environnement

Les reégles de congruence structurelle S.NU.NiL, S.NU.CoMM et S.NU.PAR sont mo-
difiées comme suit :

S.NU.NIL va:s.0=0
S.Nu.ComM va :svb:s.P=vb:s.va:s.Psi a¢gfn(s') et b¢fn(s)
S.NUu.PARva:s.P| Q= (va:s.P)|Q si a¢fn(Q)

La regle SR.KELL est également modifiée :

u#a

SR.KELL
u[va : 0.P] ~ va : o.u[P]

Environnements, types et instanciations bien formés Les types contiennent des
noms qui représentent des noms de kell. Par conséquent, les types se définissent relative-
ment & un environnement de typage. Pour qu’un type ait un sens, les noms qu’il utilise
doivent étre déclarés dans un environnement de typage, et étre associés a un type de kell.
De la méme fagon, lorsqu’un type est utilisé dans un environnement, les noms qu’il utilise
doivent étre déclarés avant (rappelons que les environnements sont des listes). Nous sui-
vons I'approche de [69], et définissons deux jugements de bonne formation pour les types
et les environnements. On dit qu’un environnement I' est bien formé s’il vérifie I'  Env.
Un type 7 est bien formé s’il vérifie I' - 7 : tp. Ces deux prédicats sont définis figure
3.6. La définition de I' - Env est immédiate. L’environnement vide est bien formé (regle
ENV.VIDE), et si I" est bien formé, que u est un identifiant n’appartenant pas au domaine
de I', et que 7 est bien formé dans I', alors I'environnement I',u : 7 est bien formé.

Sous-typage On définit une relation de sous-typage relativement a un environnement
de typage. On dit que 7 est un sous type de 7’ relativement & un environnement I', et
I'on note I' - 7 < 7/. L’intuition derriére cette relation de sous-typage est qu’il est sir (en

fev) = | ftv(D(z))
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Environnement bien formé

I'Fs:tp u ¢ dom(T")
ENV.VIDE Env.ID
() + Env I'u:sk Env

s=VB.A I'-s{0/a}: tp a ¢ dom(T")

ENv.KELL
TI'a:stk Env
Type bien formé
I' - Env a:VE.AEF I' - Env
Tp.PrOC.NOM — TP.PROC.VAR
I'Fa:tp 'Epg:tp
't Env Voe AT Fuv:tp LEAAw: tp
TP.SET = Tp.KELL
'-A:tp I' - V3.kell(w)a—nar : tp
k7t 'FA:t 'k7:t 'FA:t
: p~ — P Tpr.CHAN TP -7 P TP.CHAN.TRAN
I'EVB(T)A : tp I'E(T)A s tp

Instanciation

I+ Env V3 € dom(#).I' - 0(3) : tp
I'-6:inst

INST

F1G. 3.6 — Schémas de types et environnements bien formés

'Fa:tp 'FAA :tp ACA
—— S.REFL ; S.Proc
I'Fa<a TFA<A

I'Fw:tp Fl‘A’lgAl Fl—AggAIQ
' kel].(w)Al_>A2 < ke:l.:l_(w)A/lﬂA/2

S.KELL

Fr-A<A -7 <m
IR GINESCOIY

Fia. 3.7 — Sous-typage
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terme d’unicité de noms de kell) de remplacer un processus avec un processus qui contient
moins de kell actifs. La relation de sous-typage est définie figure 3.7.

Dans la suite, on utilise la notation I' - J pour représenter indifféremment 'un des
deux jugements de bonne formation ou de sous-typage.

Jugements de typage Les jugements de typage prennent la forme générale I' =V : 7,
ou I' est un environnement, V est une valeur et 7 est un type. Cependant, selon que V'
est un processus ou un identifiant représentant un kell ou un canal, ce jugement prenant
I'une des deux formes:

I'Fu:o
'FP:A

Nous détaillons maintenant les différentes regles d’inférence qui définissent ce jugement.
Tout d’abord, une régle de sous-typage exprime le fait que si une valeur V' a pour type 7
et que 7 est un sous-type de 7/, alors V' a également pour type 7’:

I'-VvV:.r rer<7

eV T.SuB

Le processus nul 0 ne définit pas de kell, et par conséquent il est typé par (). La prémisse
oblige I’environnement de typage a étre bien formé. Le jugement de typage est défini de
telle sorte que les types et environnements utilisés sont toujours bien formés:

I' - Env

— T.NIL
FFOo:0

Lorsque deux processus P; et P, sont mis en parallele, les kells actifs qu’ils peuvent utiliser
s’additionnent. Au niveau de leur type, cela correspond & une concaténation de multi-
ensembles. Ce que traduit la regle T.PAR:

FFPliAl FFPQZAQ

T.PAR
'k P1 ‘ P2 . Al,AQ

Le systeme de type utilise un polymorphisme similaire & celui de ML. Les identifiants dans
lenvironnement de typage sont associés & des schémas de type V3.7/. Cela signifie que
I’on peut utiliser ces identifiants & un type ou les variables de types abstraites B ont été
instanciés. L’instanciation 6 des variables de types doit vérifier une contrainte de bonne
formation I' - 6 : inst, définie de telle sorte que le type 776 est bien formé dans I'. La
regle T.ID est donnée par:

(uvB.7') el I'F6:inst T=10
'Fu:r

T.ID

On définit deux jugements pour typer un processus de la forme va : s.P en fonction
de la forme de s. Si s = 0, a est un canal. Les kells actifs utilisés par P et va : s.P sont
identiques. Par conséquent, si P a pour type A dans I',a : s alors le processus va : s.P a
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le méme type dans I'. Par ailleurs, la condition ftv(s) = () impose & s de ne pas avoir de
variables de types libres:

s=VBy ftv(s) =10 I'a:sFP:A
'Fva:s.P: A

T.REs.C

Si s = v est un type de kell, la regle de typage est légerement différente. P a pour type
AW {a} dans I'. En effet, puisque a est un nom de kell, P peut définir des kells de cette
forme et cela doit apparaitre dans son type. De plus, pour assurer 'unicité des kells, on
impose par l'union disjointe que a n’a pas d’autre occurrence dans A. Par ailleurs, on
utilise le prédicat suivant :

Ktype(Aa) <= A =kell(a),~aAp ¢ A\p

s =VB.A ftv(s) =10 I'Na:skP:AdW{a} Ktype(\,a)
'va:s.P: A

T.REs.K

La regle de typage correspondant a un envoi de message ne présente pas de difficulté. Les

valeurs V; transportées par le message u(V'), doivent avoir pour type 7;, o T est spécifié
comme type de u. De plus, u(V') apres réception peut conduire a la création des kells dont

les noms sont dans A, donc u(V') a pour type A:

FI—u:(?)tA T'+V:7
= T.Msac
FFuw(V):A

La regle de typage d’un kell est similaire a celle d’'un message. La différence concerne le
type attribué a u[P]. Si P a pour type A, et u pour type kell(w)a_as, alors le processus
u[P] définit au plus les kells dans w,A. Si ce processus est passivé, il définira au plus les
kells dons les noms sont dans A’. Par conséquent, on attribue & u[P] le type (w, A) L A,
La regle T.KELL est donnée par:

' wu:kell(w)a s r-P:A

T.K
TFulP]: (w, A) LA H

Ces différentes regles, indépendantes du langage de motif sont résumées figure 3.8.
Nous donnons maintenant les regles de typage des récepteurs pour le mK-calcul.

Pour typer un récepteur de la forme u(x)> P, on doit prendre en compte le caractere
polymorphe des canaux de communication. Le typage de P doit se faire indépendamment
de toute instanciation possible de variables de types dans le schéma de type associé a u.
Si (u,Vﬂ.(?}Z) € T', on suppose que les variable de type [ ne sont pas présentes dans
I'environnement (condition habituelle). Si Tz : 7+ P : A, alors I' - u(z) > P : (). De plus,
si u € VARS, u doit étre de type canal redéfinissable :

(uVB.(F)y) el
u € VARS = t =+ ftv(D)NB =10 'z:7HP:A

— T.TRIG.MSG
I'Fu(@)y>P:)
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La regle de typage d'un récepteur de la forme uf[z]> P est similaire a la précédente.
Par contre, u est nécessairement un nom.

T.TRr1G.PAsS

(aVBkell(w)aa) €D ftv()NB=0 Ta:AFP:A
F'Falz]oP:0

Un point important a noter est que dans ces deux regles, le type du processus £ P est
I’ensemble vide. En effet, les kells crées sont comptabilisés dans les types des messages et
des kells (réegles T.MsG et T.KELL).

Mise a part la lourdeur des notations, les regles de typage du jK-calcul ne sont que
légerement plus complexes. Les récepteurs peuvent utiliser des motifs de synchronisation,
ainsi que des constantes dans les motifs. Nous examinons quelques cas particuliers avant
de donner le cas général. Tout d’abord, considérons un motif de synchronisation sans
constante. Le point important est que maintenant le multi-ensemble A qui type P dans
les prémisses de la regle est obtenu comme la concaténation des A; provenant des types
de chacun des récepteurs du motif. De plus, les variables de types doivent étre choisies
différentes les unes des autres, et différentes de celles présentes dans ’environnement de
typage. Les regles spécifiques au jK-calcul sont données figure 3.10.

I'EV:r rer<7 I'F Env
; T.SuB — T.NIL
'Ev:.r TFO:0
P A THPy: Ay (u,vB.7') el I'-0:inst =10
T.PAR T.ID
L'EP | P AA, T'tu:T

s=Vf3.y ftv(s) =0 ILa:sEP:A
I'Fva:s.P: A

T.REs.C

s=V3.\ ftv(s) =10 I'ya:skEP:AW{a} Ktype(A,a)
'Fva:s.P: A

T.REs.K

TFu:kell(w)aa TFP:A I'Fu:(®Y THV:n
u: kell(w)a—a ; T.KELL T)a = T.Msa
C'Fu[P]: (w, A)UA FFuw(V): A

Fi1a. 3.8 — Regles de typage communes

3.3.3 Correction du systeme de type

La correction du systeme de type est caractérisée par les définitions et théoremes
suivants.
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(uYB.(7)y) €T
u € VARS = t =+ ftv(D)NB =10 Fz:7-P:A
— T.TriG.MsaG
F'Fu@)>P:0

fev(D)NB=0 Ta:AFP:A
T.TRI1G.PASS

(a,¥B.kell(w)a_n/) €T
I'alz]>P:0

Fi1G. 3.9 — Régles spécifiques au wK-calcul

(ui,v@.@l-'mi)tgi) el u; € VARS = t; = + ftv(T) N Bz =0
LA,

£ ] — f Niﬂf 3:) =10 Ty imi B P:Aq,..
i# = ) nan(E) =0 Tayingh P Tt
CEup(ey ™) | oo | upley, ™) > P
(a,VE.kell(w)A_,AO) el
(ui,Vﬂi.(Til“mi>Z) el u; € VARS = t; = + ftv(T)N G =0
A ~
] ) — fn(B3;)NE ) =10 Da: Az B P:Ag,...,Ap
ik n(f) 0 £a(6;) TSy - T 0 T.TRIG.PASS

Tk alz] | ug (@ ™) | oo | un(zh ™) > P

FiG. 3.10 — Régles spécifiques au jK-calcul
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On définit par induction la fonction partielle kellname.

kellname(0) = ()
kellname(z) = ()
kellname( < >) 0
kellname({>P) = ()
kellname(va : V3.\.b P) = {Sill{{:;llx?i:((ﬁ))\:{j}jL

kellname(va : V3.v.> P) = kellname(P)
si kellname(P) Nkellname(Q) = 0, L
kellname(P) U kellname(Q)
si u € VARS, L
{u} Ukellname(P)

kellname(P | Q) = {
kellname(u[P]) = {

Définition 3.3.1 (Processus erroné) Un processus P sans variable libre est erroné si
kellname(P) = L.

Théoréme 2 (Progrés) Si'F P : A, avec P un processus clos et A est un ensemble
de noms, alors le processus P n’est pas erroné.

Proposition 3.3.2 (Préservation de la congruence structurelle) Sional'F P: 7
et P=Q, alorsT'HQ : 7.

Définition 3.3.3 On dit qu’un environnement de typage I' est bon s’il est bien formé, et
8%
(aVB.\) €T = Ktype(VA.A\w)

Proposition 3.3.4 (Préservation de la sous-réduction) SiI' est un bon environne-
ment, ' P:7 et P~ Q, alorsT'FQ : 7.

Théoréme 3 (Préservation de la réduction) Si I est un bon environnement, I' = P :
TetP—Q, alorsT'HQ:T.

3.3.4 Exemples

Exemple simple Considérons tout d’abord un processus simple dans lequel les conti-
nuations des récepteurs ne définissent pas de kell.

P = alb(a)] | bt (x)>c(x)

Le kell ¢ communique son nom a un service b qui le sauvegarde. On peut typer ce
processus dans un environnement I' = a : s4,b @ sp,c : S, avec s, = Vp.kell(a)pﬂw et
Sp = S, = Vpp’&.(kell(é)papﬁw. Le type s, est polymorphe est ne restreint pas les les
kells pouvant étre contenus dans le kell a. De la méme fagon, les canaux b et ¢ peuvent
transmettre n’importe quel nom de kell, comme les y autorisent les types polymorphe s
et sc.
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Création dynamique de kell Considérons le processus P = a(z,y,z) >x[y | z|. Soient
les environnements I" et I définis par:

I'=a: V(Sp,o’.<ke11(5)p’p/ﬂq),p,p’>67p7p,

I"=T,x:kell(d), y—py:pz:p

r,kell(d), y_g) €T’ I'y: I'z:p
( , (9)p,0—0) ' vip 2
I kell(d), —p 'bylz:pp
S 5 T.KELL
I'Ezly|z]:d,pp
T.TRIG
reprP:0

L’utilisation de variables de type permet d’une part de transmettre sur a des processus
¥,z et un nom de kell z arbitraires, et d’autre part d’exprimer le multi-ensemble d,p’,p” cor-
respondant au processus z[y | z]. Soit I =T',b : Vp.kell(b),_9. On a T' F P | a{a,0,a[0]) :
a,a.

Controle Le systéme de type permet une forme limitée de controle. Considérons ’envi-
ronnement :

I'=b:Vpkell(b), p.c: Vp.kell(c),.pa: (b)g

Dans cet environnement, le canal a est contraint a ne transporter que des processus conte-
nant (au plus) le nom de kell b. Par exemple, le processus a(b[| | c[]) n’est pas typable
dans cet environnement. De la méme fagon, dans I'environnement IV = I',d = Vpp' .<c>z,7
le processus d(b) n’est pas typable.

Cette notion de controdle est ici plutot anecdotique. Elle n’est pas utile pour vérifier la
contrainte d’unicité des noms de kells.

3.3.5 Limitations

Ce systeme de type présente malheureusement des limitations importantes.

Considérons le processus P = a(x)>b(y)>x | y et 'environnement I' = a : s4,b : 5.
On aimerait définir s, et s; de telle sorte que les canaux a et b puissent accepter n’importe
quel processus. On aura alors s, = Vp.(p)5, et sp = Vp.(p),,. Pour que P soit typable
dans T, on doit avoir I';z : p - b(y)>x | y : As. On peut choisir par exemple A, = (. On
doit alors avoir T,z : p,y : p' F x| y : Ap. On devrait alors avoir p,p/ < Ay, ce qui est
impossible puisque p ne peut pas appartenir a Ap. Intuitivement, le type de b ne peut pas
tenir compte des noms contenus dans x.

On peut néanmoins contourner partiellement le probleme dans le jK-calcul. Le pro-
cessus P = a(x) | b(y)>x | y est typable dans l'environnement I' = a : s4,b : s avec
Sa = sp = Vp.(p),,.

Une deuxieme limitation concerne le typage des motifs contenant des variables libres
(regles T.TRIG et T.PAss). La regle T.PAss interdit simplement les récepteurs de la forme
x(y)> P. La régle T.TRIG z(y) > P contraint x a avoir un type de canal redéfinissable.
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3.4 Perspectives

Le systeme de type de la section 3.2 peut etre amélioré de diverses manieres. La pre-
miere consiste a enrichir les types de processus pour refléter plus de nuance sur le controle
que l'on peut exercer sur un processus, ou encore la facon dont ils peuvent etre composés.
Par exemple, on peut vouloir exprimer le fait que bien que ’on ne sache pas manipuler
I’état d’un processus, on soit capable de l'interrompre ou de le tuer. Par ailleurs, nous
avons mentionné le fait que 'on pouvait utiliser un kell comme une structure d’accueil
pour des programmes écrits dans des langages différents. Dans cette optique, on peut vou-
loir limiter certaines compositions paralleéles. Par exemple, on ne sait pas composer un
programme écrit en Java avec un programme écrit directement en kell calcul. Mais on
peut composer le programme Java encapsulé dans un kell. A la maniere de [39] ou [70], on
pourrait considérér un systéeme de type générique, plus seulement par rapport au langage
de motifs, mais également par rapport a un langage de type de processus et une relation
de sous-typage sur les processus.

Afin de typer encore plus finement les processus, I'étape suivante est d’autoriser des
noms dans les types de processus. On peut citer trois applications intéressantes:

— Permettre de limiter 'accés a un programme aux seules ressources apparaissant dans

son type, a la maniere de [69], [70] et [33].

— De maniere similaire au systeme de type de la section 3.3, on pourrait imposer une
unicité locale (et plus globale) des noms de kells actifs. Cette contrainte est pertinente
dans 'implantation présentée au chapitre 4.

— Si l'on considere des kells comme des composants hiérarchiques dont la configuration
évolue dynamiquement, il est souhaitable d’assurer certains invariants, tels que la
présence de sous-kells exhibant certaines interfaces.

Dans ces trois cas de figure, 'utilisation de noms dans les types est nécessaire. Une difficulté
est liée a la présence de localités et a l'extrusion des noms. Par ailleurs, un traitement
général de ces problemes semble a la fois possible et nécessaire.



o1

Chapitre 4

Implantation

4.1 Introduction

Dans ce chapitre, nous nous intéressons au Kell calcul comme langage de program-
mation réparti, et discutons son implantation. L’intérét de ce travail est multiple. Tout
d’abord, nous voulons évaluer les primitives du Kell calcul dans le cadre d’un langage de
programmation. Pour cela, il est intéressant de disposer d’une implantation du langage.
Ensuite, on veut déterminer si 'implantation répartie du langage peut se faire de maniere
efficace, et g’il est possible de prouver sa conformité avec la sémantique du calcul.

Nous présentons dans ce chapitre deux machines abstraites réparties ainsi qu’une im-
plantation, pour le wK-calcul présenté au chapitre 2. La premiere version est assez proche
du calcul et bénéficie d’une propriété de correction forte. La deuxiéme version consiste
en un raffinement de la premiere, et correspond de maniere directe a 'implantation. Une
caractéristique originale de ces deux versions de machine abstraite est que, en comparaison
avec d’autres machines abstraites pour des calculs de processus, elles ne dépendent pas
d’un réseau sous-jacent particulier, mais peuvent étre utilisées pour implanter le calcul
dans des configurations physiques différentes.

Nous avons vu au chapitre 2 qu’un des principes de conception du Kell calcul consistait
a garder toutes les actions locales afin d’en faciliter 'implantation répartie, et de permettre
a différentes formes de localités de coexister. Une conséquence de ce principe est que le
calcul permet de modéliser (par des processus) différents types de réseau. Ainsi, d’'un coté
une implantation du calcul ne devrait pas avoir besoin de considérer des actions atomiques
ayant lieu dans des systemes réparties a grande échelle. D’un autre coté, une implantation
du calcul ne devrait pas forcément se limiter a utiliser des communications purement
asynchrones entre les localités lorsque d’autres services sont offerts par le réseau sous-
jacent : ainsi des implantations légitimes du calcul peuvent étre basées sur des propriétés
synchrones ou quasi-synchrones d’environnement spécifiques. Par exemple, une machine
locale avec différents processeurs, ou un réseau local a grande performance et faible latence
pour une grappe de PC homogenes.

Cet objectif est atteint de la maniere suivante. Une implantation de notre machine
abstraite consiste en deux parties distinctes:

— Une implantation de la spécification de machine abstraite a proprement parler, qui
est conforme aux regles décrites en section 4.2 ou 4.3 .
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— Des librairies, dans le langage d’implantation choisi, qui fournissent des acces aux
services de réseaux et qui sont conformes & un modele de ces services. Ce modele est
décrit par un processus du Kell calcul.

Supposons par exemple que ’on veuille réaliser une configuration physique comprenant un
réseau N, qui interconnecte deux machines mj et mo, et que chacune d’elles exécute une
implantation d’une machine abstraite pour le Kell calcul, ainsi qu'un programme du Kell
calcul (respectivement P; et P»). Cette configuration serait modélisée dans le Kell calcul
par un terme:

C £ N|Net | m;[NetLib | P1] | ma[NetLib | Py]

ou le processus Net modélise le comportement du réseau N, et les processus NetLib mo-
délisent la présence, sur chaque site, d’une librairie donnant acces aux services du réseau
modélisé par Net. Du point de vue de la machine abstraite du Kell calcul, la librairie
NetLib est simplement un terme standard du kell calcul, mais dont les communications
ont des effets de bord (par exemple, accéder aux services concrets offerts par le réseau
modélisé par Net) a l'extérieur de 'implantation de la machine abstraite.

L’aspect intéressant de notre approche est que nous pouvons ainsi fournir des implan-
tations pour différents environnements qui reposent sur la méme description de machine
abstraite et sur la méme implantation. Considérons par exemple la configuration physique
consistant en un réseau N, qui interconnecte deux ordinateurs m;y et ma, et qui exécutent
chacun deux processus séparés, pl1 and p? (¢ = 1,2). Chaque processus pg exécute une
implantation de la machine abstraite, avec un programme Q{ . Cette configuration peut
étre modélisée par

C" £ NNet | My | Ms)]
M; £ m;[Net0S | Ipc | p}[NetLib | IpcLib | Q1] | p?[NetLib | IpcLib | Q7]
My = my[Net0S | Ipc | pi[NetLib | IpcLib | Q3] | p2[NetLib | IpcLib | Q2]

ou le processus Net0S modélise la présence, sur chaque site m;, de certains moyens (par
exemple une librairie d’un systeme d’exploitation) d’accéder aux services de réseau mo-
délisés par Net, ou le processus Ipc modélise la présence, sur chaque site, d’une librairie
de communication locale (par exemple, une librairie de communications inter-processus
fournie par le systeme d’exploitation local) et ol les processus NetLib and IpcLib mo-
délisent la présence, pour chaque processus p;, d’interfaces pour accéder aux différents
services de communications fournis respectivement, par la combinaison de Net et NetO0S,
et par Ipc. A nouveau, NetLib et IpcLib se présentent tous deux comme des processus
du Kell calcul du point de vue de la machine abstraite (c’est a dire qu’ils communiquent
avec les autres processus par échange de message et qu’ils peuvent étre passivés avec leur
localité englobante). Toutefois, les services de communications auxquels ils donnent acces
peuvent avoir des sémantiques tres différentes, ne serait-ce qu’en terme de fiabilité, de
latence ou de sécurité. Le point important a noter est que différents services de communi-
cation peuvent coexister dans la méme implantation, et peuvent étre utilisés sélectivement
par les applications.

Le caractere local des primitives du Kell calcul permet de rendre la spécification de
machine abstraite indépendante des services offerts par les réseaux sous-jacents. Une consé-
quence est la simplification de la preuve de correction de la machine abstraite. En effet, la
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preuve de correction ne nécessite pas la preuve de protocoles de migration répartis non-
triviaux, comme c’est le cas pour l'implantation JoCaml du Join calcul réparti [24], ou
de machines abstraites variées pour des calculs d’ambiant [28, 36, 24, 56]*. De plus, la
correction de la machine est assurée, indépendamment des services de réseau utilisés pour
I'implantation effective.

Le chapitre est organisé de la maniere suivante. Dans la section 4.2, nous spécifions une
machine abstraite de haut-niveau, proche du calcul, pour laquelle nous énongons une pro-
priété forte de correction. Nous présentons ensuite dans la section 4.3 une version raffinée
corresondant de maniere directe a 'implantation. Dans la section 4.4, nous décrivons un
prototype écrit en OCaml de notre machine abstraite. Dans la section 4.5, nous comparons
notre approche a des travaux similaires. Finalement, nous concluons en 4.6 sur les futures
travaux possibles. Les preuves des propriétés de correction sont données dans ’annexe B.
Une introduction au langage CHALK et son implantation est donnée dans I’annexe C.

4.2 Un calcul de machines abstraites

Nous présentons une machine abstraite non-déterminisme et proche du calcul. Com-
parée au calcul, elle réalise trois fonctions importantes: (1) elle implante concrétement
lopération de création de nom (2) elle introduit une structure de localité qui matérialise
un Kell comme structure d’exécution. La hiérarchie entre localités est matérialisée a 1’aide
de pointeurs. (3) elle introduit une nouvelle classe de valeurs correspondant a des processus
passivés, et distingue ainsi les valeurs correspondant & des programmes (au sens de code
passif), des valeurs correspondant & des états d’exécution d’un programme (cf. discussion
2.2).

La correction de la machine est énoncée, de maniere similaire & [56], sous la forme
d’une bisimilarité barbée entre un processus du Kell calcul et son interprétation sous
forme de machine abstraite. Toutefois, les résultats obtenus sont en fait plus forts que la
pure bisimilarité barbée parce qu’ils utilisent une forme d’équivalence contextuelle. Les
résultats sont énoncés a l’aide d’une forme forte de bisimilarité, car nous utilisons une
seconde relation de réduction pour nous abstraite de réductions purement administratives.

4.2.1 Syntaxe

Nous suivons I’approche de [56] et spécifions notre machine abstraite sous la forme d’'un
calcul de processus dont les termes correspondent & des états de la machine abstraite. In-
tuitivement, un terme de ce calcul consiste en un ensemble de localités, chacune d’entre
elles exécutant un programme différent, organisées en un arbre par le biais de pointeurs
entre les localités. La syntaxe de la machine abstraite est donnée figure 4.1. Les termes
générés par les productions M dans la grammaire de machine abstraite sont appelés des
termes de machines (ou simplement machines lorsqu’il n’y a pas d’ambiguité). Nous utili-
sons les variables M, N et leurs variantes décorées pour désigner les termes de machines.
Nous notons M leur ensemble. Les termes de machine utilisent deux nouveaux ensembles
de noms. Un ensemble de noms de localité, LLOCS dont les éléments sont décrits par les

1. On peut noter que la machine abstraite "Channel Ambient” présentée dans [52] suppose que des
ambiants peuvent se synchroniser, en utilisant par exemple une primitive in. Cette hypothese peut rendre
difficile I'implantation dans un contexte réparti asynchrone.
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variables [,m,n, ..., et un ensemble de noms résolus, RESNAMES dont les éléments sont dé-
crits par les variables ¢,7,k, .... On note p,q,r, ... les éléments de RESNAMESUNAMES. On
appelle localité un terme de machine de la forme [ : p[P],, 5. Dans une localité [ : p[P],, g,
p est le nom du kell que la localité représente, [ est le nom de la localité, m est le nom de
la localité parente, S est I’ensemble des noms de ses sous-localités, et P est le processus
de machine exécuté par la localité h. Nous utilisons deux noms de localités particulier: r
et rp, qui dénotent respectivement, le nom de la localité de plus haut-niveau et le nom
de la localité (virtuelle) parente de de r. On utilise également le nom particulier r pour
désigner le kell de plus haut niveau.

Nous appelons MK I’ensemble des processus de machines, et nous notons P,(Q, ... ces
processus. Leur syntaxe est donnée figure 4.1. Les processus de machine sont similaires
a ceux du wK-calcul. Deux différences sont & noter. Premierement, un nouveau terme
reify(l,M) est introduit pour représenter une machine passivée. Le terme M est un arbre
de machine encodé comme une composition parallele de localités et [ est le nom de la
localité racine de cette arbre. Deuxiemement, les identifiants qui peuvent étre utilisés par
un processus de machine peuvent également étre des noms résolus. Ce point sera détaillé
dans la sous-section 4.2.2. Notons finalement que 'on a K € MK. Pour finir, remarquons
que nous utilisons les méme méta-variables pour dénoter des processus et des processus de
machine. Lorsque ce n’est pas clair a partir du contexte, nous préciserons si une variable
dénote un processus ou un processus de machine. Dans la suite, on supposera que tous les
processus considérés vérifient la condition £v(P) = ().

Machines et localités

M:=0 | L | M| M machine
L:=1:p[Plms localité
Suz=0 |1 ]| S8 ensemble des sous-localités

Processus de machine
P:=0 | z | &oP | va.P | P|P | ulP] | w(V) | reify(l,M)
Valeur de machine

V i=wu,w,w,... identifiant
| P processus
Identifiant
u =p,q,r... Canal ou nom résolu
| z,y,z,... variable

Noms résolus
i,5,k, ... == nom résolu
Noms de localités
[,m,n ::= ... nom de localité

Fi1G. 4.1 — Syntaze du calcul de machine abstraite

On définit en 4.2 un sous-ensemble des machines et des processus de machine. On dit
qu'un processus de machine est sous forme normale s’il ne contient pas d’opérateur de
restriction, ni de kell en contexte d’évaluation. On note Py,Qs, ... de tels processus. Une
machine est sous forme normale lorsque tous les processus exécutés par ses localités sont
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sous forme normale. On note ces termes M, ,N,,....

Terme de machines et localités
M,:=0 | L, | M.|M, terme de machine
Ly :=1:p[Pm,s localité
Processus de machine
Poo=0 | = | &sP | PP | wV) | reify(i,M)

Fi1G. 4.2 — Processus et machine sous forme normale
On définit la fonction locnames, qui renvoie les noms de localité d’une machine.

locnames(0) = ()
locnames(M | N) = locnames(M) Ulocnames(N)
locnames(( : p[P]y, 5) = {Il,m}US

Les définitions et conventions données en section 2.4 s’étendent aux processus de machine.

Nous avons défini les termes de machine pour matérialiser par des pointeurs (i.e. les
noms de localités) la structure d’arbre selon laquelle les localités s’organisent. Toutefois, la
définition syntaxique des machines n’impose aucune contrainte sur les noms de localités.
Pour y remédier, nous définissons le prédicat tree qui permet de restreindre I’ensemble des
machines & celles présentant une structure d’arbre. Le prédicat tree(M,l,p,m) est défini
comme suit :

tree(M,lpm) = (M =1:p[Plns | H M) Naes tree(My,lo,pa,m))
a€csS

avec la condition supplémentaire que les noms [,m,l, sont tous distincts. Nous appelons
arbre une machine M vérifiant le prédicat treeM,l,p,m pour des noms I,p,m quelconques.
Nous disons de plus qu’une machine M est bien-formée si I'on a tree(M,r,rn,rp). L'en-
semble des machines bien formées est noté WFM.

Finalement, nous aurons besoin de la relation = sur les machines bien formées définie
comme suit : M = N si et seulement si Mo = No’ o 0 et 0’ sont des renommages injectifs
des noms de localités et des noms résolus.

4.2.2 Relation de réduction

Une étape d’exécution d’une machine abstraite peut-étre de deux types, et est modé-
lisée par deux relation de réduction différentes. Une relation de réduction administrative,
définie comme la plus petite relation qui satisfait les regles de réduction de la figure 4.4 et
une relation de réduction simple, ou simplement relation de réduction, définie comme la
plus petite relation qui satisfait les regles de la figure 4.5.

Ces deux relations utilisent une relation d’équivalence structurelle, notée =, et définie
comme la plus petite relation d’équivalence qui vérifie les regles de la figure 4.3 et telle
que 'opérateur de composition parallele soit associatif, commutatif et admette 0 comme
élément neutre. Cette définition utilise deux autres relations d’équivalence, notées égale-
ment =, sur les processus de machines et sur les ensembles de localités. Elles sont définies
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M N r=r S=y
Y MSE.a M.SE.CrTx
M=N U:p[Plm,s =1: p[P'lm,s

Fi1ac. 4.3 — Fquivalence structurelle sur les termes de machines

comme les plus petites relations telles que 'opérateur | (respectivement, 'opérateur ,) soit
associatif, commutatif et admette 0 (respectivement (}) comme élément neutre.

L’équivalence structurelle permet de considérer les machines M comme des multi-
ensembles de localités, et les termes S comme des multi-ensembles de noms de localités. Par
ailleurs, remarquons que la relation d’équivalence structurelle entre processus de machine
ne contient pas de regles liées a 'opérateur de création de noms. La création de nom est
vue maintenant comme une étape d’exécution.

Les étapes d’exécution d’'une machine sont représentées par deux relations de réduction
différentes. D’un point de vue purement opérationnel, il n’y a pas de raison de distinguer
ces relations. Par contre, ce choix permet de prouver la correction de la machine abstraite
vis a vis du Kell calcul. Nous y reviendrons en section 4.2.3.

Intuitivement, les réductions administratives correspondent a des étapes d’exécution
de la machine qui ne correspondent pas directement & des réductions du calcul. Nous
détaillons les principales regles.

La regle M.S.NEW, soit

1 fresh
L:p[(va.P) | Qlms = 1:p[P{i/a} | Qs

implante 'opérateur de restriction comme une création de nom. On note ¢ fresh et 'on
dit que le nom ¢ est frais lorsque ce nom est unique a ’échelle du systeme.

La regle M.S.CELL crée une nouvelle localité et met a jour les pointeurs régissant la
structure d’arbre de la machine.

M.S.NEw

n fresh
L2 pa[P] | Qlm,s = 12 plQlin,s.my | 2 a[Plig

La régle M.S.ACT réactive une machine passivée. L’activation consiste d’une part a
replacer le processus contenu dans la localité de plus haut niveau de la machine passivée
dans la localité courante, d’autre part a définir les sous-localités de la machine passivée
comme des sous-localités de la localité courante. On veut s’assurer de plus que les noms de
localités de M, sont renommés par des noms frais, afin d’éviter de les dupliquer en cas de
plusieurs réactivations de M,. On utilise pour ¢a la fonction fresh(l,n,M) définie comme
suit. Si M est une machine telle que tree(M,l,p,m). La fonction fresh(l,n,M) renvoie M
dans laquelle tous les noms de localités ont été remplacés par des noms frais, et n a été
remplacé par [. Formellement fresh(l,n,M) = M{l/n}o ou o est un renommage injectif
de locnames(M) vers des noms frais.

M.S.CELL

fresh(l,n,M*) = l . Q[R*]l',S’ | Mi
L : plreify(n,M.,) | Plm.s =1 i p[Ra | Plys,s | M,

M.S.Act
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1 fresh

— M.S.NEw
L:pl(va.P) | Qlm,s = 1: p[P{i/a} | Qlm,s

n fresh
= M.S.CELL
! :p[q[P] | Q]m,S — 1 :p[Q]m,(S,n) | n: Q[P}l,@
fresh(l,n,M,) =1 : q[R.|y s | M.
resh(lnM.) = 1 g[Rulr.s | LS Ao

: plreify(n,M.) | Plm,s = 1 : p[Ru | Plys,s) | M

M= M M=M M=SM' M= M"
— M.S.CTx — M.S.STR
M|N=M|N M= M

Fi1G. 4.4 — Relation de réduction administrative sur les machines

Nous détaillons maintenant la relation de réduction simple. La regle de réduction
M.OurT,

¢=r(z)!
L:pl€p | Plns | U al(€>Q) | Rl — 1: p[Plms | I a[Qp | Rlis

modélise une communication impliquant un kell de nom [ et un de ses sous-kells de nom
I". Un message contenu dans [ réagit avec un récepteur de I’. Elle correspond précisé-
ment a la regle R.OUT du wK-calcul. De la méme fagon, les regles M.OUT et M.LOCAL
correspondent aux regles R.OUT et R.LOCAL.

La regle M.PAss correspond a la régle R.PAss du jK-calcul.

M, =1, :p|Rs | M, tree(M,,l.,p,l)
L:g(plz]>P) | Qlm,s | My — 1: q[P{reify(l,,M.)/z} | Qlim,s\ (1.}

La localité de nom [ contient un récepteur de passivation p[z]> P. La racine du sous-arbre
M, a pour pour parent la localité [ et correspond a un kell de nom p. Le sous-arbre M,
est transformé en une valeur reify(l,,M,) que 'on substitue &  dans P. On impose au
sous-arbre M, d’étre sous-forme normale afin de s’assurer que toutes les créations de noms
ont été effectuées avant une passivation, conformément a la regle R.PASs du calcul.

M.Out

M.PaAss

4.2.3 Correction

Nous établissons la correction de la machine abstraite a ’aide de deux résultats. Le
premier est élémentaire : nous montrons que la structure d’arbre de la machine abstraite
est bien préservée lors de la réduction. Le deuxiéme constitue notre résultat principal et
dit essentiellement qu’un processus du Kell calcul et équivalent a son interprétation par
la machine abstraite, pour une relation d’équivalence ~, définie plus bas. Ces propriétés
correspondent aux deux théoremes suivants.

Théoréme 4 (Préservation de la bonne formation) Si M est bien formée et M +—
M’ (resp. M = M’), alors M’ est bien formée.
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§=r(x) ML
.LOCAL
L:pllp | (0 Q) | Plms — 1:p[Qe | Pln,s
=rix)! VO
.0uT
L:plép | Plms |1 q[(€>Q) | Rlisr — 1: p[Plms | U q[Qe | R]1s
¢ =rlx)t
7 7 M.IN
L:pl(€pQ) | Plms |1 qlép | Rlis = 1:plQp | Plns |12 q[R]isr
M, =1, :plRs | M tree(M.,,l,,p,l)
- M.PaAss
L:ql(plz]> P) | Qlm,s | My — 1 : q[P{reify(l,,M.)/x} | Qlm,s\(1,}
M — M’ M=M M—M M =M"
M.CTX M.STR

M|Nw—M|N M — M"
Fic. 4.5 — Relation de réduction simple sur les machines

Théoréme 5 (Correction) Pour tout processus du Kell calcul P nous avons [P] ~ P.

Dans le reste de cette sous-section nous donnons les définitions principales ainsi que les
résultats intermédiaires qui interviennent dans la preuve du théoreme 5. Nous commencons
par définir la traduction d’un terme du Kell calcul dans le calcul de machines abstraites.

Définition 4.2.1 [P] =r:rn[Pl,,

On voit aisément que [P] est bien formé pour tout processus P. A partir de maintenant
et en vertu du théoréme 4 nous ne considérons que des termes de machine M bien formés.

Nous utilisons la définition 2.4.3 pour définir la relation de bisimilarité forte ~ sur les
termes de machine bien formés et sur les processus du Kell calcul. Cette équivalence nous
permet de comparer des systemes de transitions différents, des lors que 'on sait les munir
d’un méme prédicat d’observation. Le prédicat suivant correspond au prédicat sur le Kell
calcul.

Définition 4.2.2 (Prédicat d’observation pour les machines) Si M est une machine
bien formée et a € NAMES, on a M |, si et seulement si l'un des cas suivants est vrai:

1. M=>"r:rn[a(P) | Rlyp.s | M’
2. M =>"1:pla(P)| Rly.s | M’
3. M=>"1:a[Plyg| M

Intuitivement, une barbe sur a signifie qu’aprés un nombre arbitraire de réductions
administratives, une machine M peut exhiber un message local (clause 1), un message vers
le haut (clause 2), ou un message de type kell (clause 3). Ces observations correspondent
directement & celles définies sur le calcul en 2.4.4.
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La relation de réduction utilisée sur le calcul de machine abstraite est —=— . La
distinction entre réduction administrative et réduction simple nous permet d’utiliser une
forme forte de bisimilarité. Une réduction du calcul va correspondre a éventuellement
plusieurs réductions administratives suivies d’exactement une réduction simple de machine.

Nous définissons maintenant deux relations d’équivalences sur les machines qui nous
serviront pour énoncer des propriétés de correction. La premiere identifie deux machines
qui ont la méme forme normale. La seconde correspond a une forme de congruence barbée
forte.

Lemme 4.2.3 M 7% st et seulement si, il existe N, tel que M = N,.

Lemme 4 2.4 (Forme normale) Si M est un terme de machine, alors il existe M, tel
queM—> M. De plus, si M == M” alors M, = M.

Les opérations de création de noms frais utilisées dans les regles définissant la relation
de réduction administrative sont non-déterministes. La relation = permet d’identifier des
machines qui ont des noms de localité et des noms résolus différents.

Définition 4.2.5 (Equivalence) On dit que deuz machines M et N sont équivalentes,
et l’on note M = N, si elles ont la méme normale forme (modulo =).

A partir de maintenant, lorsqu’il n’y a pas d’ambiguité, nous utilisons la notation M,
pour désigner soit une méta-variable représentant une machine sous forme normale, soit
— % =
une forme normale de M (i.e. un terme M, tel que M = M, /).

Définition 4.2.6 Soit M =1 : p[Ply.s | M' une machine telle que tree(M,l,p,m). On
définit :

M|Q=1:p[P|Qlms|M
q[M] =1:p[Olmn | h: q[Plis | M'{h/l}
va.M = M{i/a}

On étend ces définitions a tous les contextes ayant la forme suivante:
E:=. | (R|E) | ¢[E] | vaE

Définition 4.2.7 (Equivalence contextuelle pour les machines) Deuz machines bien
formées M et N sont contextuellement équivalentes (M ~. N ) si et seulement si VE,E[M] ~
E[N].

On vérifie aisément que ~. est la plus grande relation sur les machines incluse dans la
bisimilarité barbée forte, préservée par p[.], va.. et . | R.

Lemme 4.2.8 ~., =, = et = sont des relations d’équivalence.

Lemme 4.2.9 Si l'on considére la restriction de = aux machines bien formées, on a
=C=C=Cr.
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Nous énoncgons maintenant deux propriétés qui mettent en relation les réductions des
processus du Kell calcul avec celles des termes du calcul de machine (correction), et les
réductions des processus du Kell calcul avec les réductions des machines (complétude).

Proposition 4.2.10 (Correction) [P] - M = P — P’ avec [P'] = M.

Preuve 1 Nous donnons ici un résumé de la preuve, dont la version détaillée est donnée
en annexe . Nous définissons tout d’abord par induction une fonction de traduction in-
verse [.]™* des machines vers les processus. Cette fonction a trois roles. Elle “déplie” les
processus Téifiés, reconstruit la structure syntaxique d’arbre du terme et recrée les noms
restreints d partir des noms résolus.

La proposition de correction résulte des lemmes suivants :
= x

Lemme 4.2.11 Si M est bien formé et M = N alors [M]™* == [N]™*.

Lemme 4.2.12 Si M est bien formé et M — N alors [M]™" — [N]™.

Lemme 4.2.18 Si M est une machine bien formée, alors [[M]™*] ~c M. Si P est un
processus, alors [[P]]™* = P.

Proposition 4.2.14 (Complétude) P — P’ = [P] —~ [P']

Preuve 2 (Plan) La preuve de cette proposition se fait par induction sur la dérivation
de P — P’ et nécessite les deuxr lemmes suivants :

Lemme 4.2.15 Si P = P’ alors [P] = [P']. Si P = P’ alors [P] = [P'].

Lemme 4.2.16 Soit P, un processus et M, une machine telle que tree(M,,l,pm). Si

nous avons  : p[Pily, ¢ ="~ M, alors pour toute machine N on a N{reify(I,M,)/z} ~c
N{P,/x}.

Le preuve du théoreme 5 découle immédiatement des propositions 4.2.10 et 4.2.14 en
montrant que la relation {([P],P) | P € K} est une bisimulation barbée forte “up to” ~.

4.3 Une machine raffinée

Nous décrivons maintenant une version raffinée de machine abstraite. Les différences
principales par rapport a la section précédente sont d’une part ’ordonnancement des
processus dans les localités, et d’autre part une gestion du routage des messages. La
spécification résultante est maintenant quasi-déterministe (seul le parcours de larbre des
localités n’est pas spécifié) et correspond précisément a I'implantation.

Ordonnancer les processus dans une localité consiste & donner une sémantique déter-
ministe a 'opérateur de composition parallele. Par exemple, le Kell calcul ou la machine
de la section 4.2 identifie les processus P | @ et @ | P. Dans cette version raffinée, nous
les différencions et spécifions un ordre d’exécution.

__Un probléme plus complexe concerne le routage des messages. Considérons un message
p(V). Nous devons déterminer une maniere efficace de trouver s’il existe un récepteur
pouvant consommer ce message. Réciproquement, lorsqu’un récepteur p(x) > P est évalué,
nous devons déterminer si un message a déja été émis sur le canal de nom p. Ce probleme
n’a pas été traité dans la section précédente. En effet, une seule régle de réaction atomique
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(e.g. M.LOCAL dans le cas local) décrivait la réaction. Une solution & ce probleme a été
donnée par Turner dans [65] dans le cadre du m-calcul. Essentiellement, il introduit une
structure de tas global, ol des noms sont associés a des files de réaction, qui peuvent
contenir des messages ou des récepteurs. Lors de I’évaluation d’un message sur un certain
nom, le premier élement de la file correspondant & ce nom est examiné. S’il s’agit d’un
message, le nouveau message est simplement inséré dans la file. S’il s’agit d’un récepteur,
le message peut réagir et le récepteur est extrait de la file. L’évaluation d’un récepteur se
fait de maniere symétrique. Nous introduisons ici une structure similaire adapté a notre
calcul, qui prend en compte les notions de localité, de messages orientés et de passivation.

4.3.1 Syntaxe

La syntaxe de la machine raffinée est donnée figure 4.6. La syntaxe des processus de
machine est quasi-inchangée. La principale différence concerne 'utilisation de messages
orientés. Nous notons M un message quelconque et T un récepteur. Dans la définition
d’une location £, une file d’exécution R remplace le processus de machine de la section
précédente. Par ailleurs, une structure additionnelle 7', que nous appelons réacteur (figure
4.7) a été ajouté. La file d’exécution R consiste simplement en une liste de processus de
machine. Un réacteur est un ensemble d’association entre des clés et des files de réaction.
Une clé consiste en une direction et un nom. Une file de réaction est une liste de réactants.
Un réactant peut-étre soit un processus annoté par un nom de localité, soit un récepteur
partiel (de la forme (z) > P), soit un nom de localité.

File d’exécution
R =] liste vide
| P:R ajout d'un élément en téte
Machines et localités
M:=z=0 | L | M|M machine
L:o=1:pRlms:T localité
Processus de machine

P:=M | T | 0| = | vaaP | P|P | u[P] | reify(l,M) processus
M ==u(V) | (V) | oIV message
T:=u@)>P | ulz]>P récepteur

Fi1G. 4.6 — Syntaze du calcul de machine raffinée

Les prédicats tree et la relation = se définissent sans changement sur les termes ma-
chines raffinées. On définit également le prédicat de bonne formation.

4.3.2 Réacteur

Un réacteur peut étre vu comme un tas local, par opposition au tas global de Pict ou il
n’y a qu'une localité. Dans le cas de Pict et du m-calcul, on peut se contenter d’une file de
réaction par nom. Dans notre cas, ce n’est pas possible pour deux raisons. Tout d’abord
les messages et les récepteurs doivent exhiber des actions complémentaires. Par exemple,
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C ==V message et localité d’origine
| ()P récepteur partiel
) localité

Cu=[] | C:=C file de réactant

message venant d’en haut/ récepteur écoutant en haut

A

\Y message venant du bas/ récepteur écoutant en bas
— message ou récepteur local
X

localité ou récepteur de passivation

key ::=p nom p et direction dir
T = {k — C}ickey réacteur

F1G. 4.7 — Réacteur

le terme a[(b()>0) | b'()) ne peut pas se réduire. Ensuite, les récepteurs et les messages
peuvent se situer dans des localités différentes et doivent étre mis en correspondance.

Pour résoudre ces problemes, en plus d’utiliser un tas par localité, nous utilisons des
noms annotés (clés) pour désigner les files de réactions des réacteurs. Une clé est un nom
annoté par une direction correspondant & quatre cas différents. Une clé de la forme p2 est
associée a une file de message provenant de la localité parente, ou de récepteurs dans la
localité courante (celle a laquelle le récepteur appartient) et écoutant vers le haut. Une clé
de la forme p~ est associée a une file de messages ou récepteurs originaires de la localité
courante. Une clé de la forme pV est associée a une file de messages venant d’une sous-
localité ou de récepteurs de la localité courante et écoutant vers le bas. Finalement, une clé
p* est associée a une file de noms de localités et de récepteur de passivation. La figure 4.3.2
donne un exemple de réacteur, contenant deux messages originaires de la localité parente
sur le canal a, deux récepteurs sur b écoutant localement et vers le haut. Et finalement,
un sous-kell de nom [, et de nom de kell c.

A a— {(m,V1>,<m,V’2>},b - {<HJ> DO}
b— {{y)>y}

c— {0}

<
\Y
X

Fic. 4.8 — Exemple de réacteur

On peut remarquer que les récepteurs restent toujours dans le réacteur de la localité qui
les a définis. A 'inverse, les messages sont routés vers la localité que ’on peut déterminer
a partir de leur direction (cf. la discussion en fin de section). Deuxiémement, pour éviter
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les redondances avec les informations contenues dans la clé, on peut supprimer le nom
du canal des messages et récepteurs contenus dans les files. Finalement, pour une raison
expliquée plus loin, on conserve l'information de la location d’origine dans les messages.
Les réactants sont donc soit des noms de localité de la forme (1), soit des récepteurs partiels
(Z) > P soit des messages avec leur location d’origine (I,V).

Insertion de réactants dans un réacteur Une opération de base de la machine abs-
traite consiste a insérer des réactants dans les files de réactions. Cette opération retourne
des produits de réaction, et un nouveau réacteur. Par exemple, insérer le message b(P)
dans le réacteur de la figure 4.3.2 retournera le produit de réaction P ainsi qu’un nouveau
réacteur dans lequel la liste associée a b est vide. Lorsqu’une réaction implique une pas-
sivation, nous avons besoin d’informations supplémentaires. Supposons par exemple que
'on insere le récepteur c[z] >z dans le réacteur : le nom [ doit faire référence a une localité
définie dans une machine M. L’action de passivation transformera M en M’.

Dans la suite, nous allons définir 'opération plus générale d’insérer le contenu d’un
réacteur dans un autre. L’insertion d’un seul réactant est un cas particulier d’un réacteur
ne contenant qu’une seule association d’une clé & une file ne contenant qu’un réactant.
Cette opération prend la forme

M:T®T= M/7R77-2,

et correspond a l'insertion du contenu du réacteur 77 dans 75, ou les noms de localités
sont définies dans un environnement M. Elle renvoie un nouvel environnement M’ un
nouveau réacteur 7’ et une file d’exécution R. L’opérateur ® est défini a ’aide des fonctions
genreact et genrq données en figure 4.9 et 4.10.

M : Ty ® Ty = genrq(M,71,75),genreact(71,73)

La fonction genreact (77, T3) retourne retourne le réacteur 75 privé des réactants qui
ont réagi avec ceux de 7;. La fonction genrq(M,77,72) calcule la file d’exécution et le
nouvel environnement correspondant & M privé des localités ayant été passivées.

Les fonction genreact et genrq La fonction genreact est définie tout d’abord sur les
files de réaction puis sur les réacteurs. genreact(77,73) (resp. genreact(C1,C2)) retourne
le réacteur 7, (resp. la file de réaction C5) correspondant & Ty (resp. C2) ou les réactants
qui ont réagi avec ceux de 77 (resp. C1) ont été supprimés.

La fonction genrq prend la forme

genrq(M,71,75) = M'R

et renvoie la file d’exécution R résultant de la réaction des éléments de 77 avec ceux de
75. M est une machine contenant les localités dont les noms sont présents dans 7; ou 7
et qui seront passivés. M’ correspond a la nouvelle machine ot les localités passivées ont
été supprimées. La définition de genrq utilise la fonction auxiliaire genrqaux définie sur
les files de réaction qui prend la forme

genrqaux(M,7,C1,C2) = M'R



64 CHAPITRE 4. IMPLANTATION

=
Q
Il
<N
“ig
0Q
0]
]
R
o
)
a
o
f\
aQ
N>

(

(

<l,‘~/> 2 C(Z)>Q :: C') = genreact(C,C))
(Z)>Q = C,(L,V) :: C') = genreact(C,C’)

(Iy = C(l'y = C") = () =: (I') :: genreact(C,C')
(I) : C(x)>Q :: C') = genreact(C,C)

( C') = genreact(C,C’)

genreact(71,72) = {k — genreact(C1,C2) |k = C1 € T Nk — Cy € To}

F1G. 4.9 — Fonction genreact sur les files de réaction et les réacteurs

Cette fonction est définie de maniere récursive figure 4.10. Dans un premier temps, on
peut ignorer le premier argument qui n’est utilisé que dans le cas RcT.P. On détaille
maintenant quelques cas de la définition de genrqaux. La regle

genrqaux(7,,M,C,C’') = genrqaux(7,,M,C’',C)

traduit le fait que 'opération de faire réagir deux files de réaction est symétrique. Cela
nous permet de ne pas dupliquer certaines des regles. La regle

genrqaux(’]},M,(l,V) VY ) =M, ]

calcule le produit des réactions de deux files contenant des messages (rappelons qu’une
file ne contient que des réactants du méme type). Les éléments ne peuvent pas réagir et
par conséquent le produit des réactions est une liste vide []. De plus, il n’y a pas eu de
passivation, dont la machine M n’est pas modifiée. La regle

genrqaux(7, M,C,C') = M'.R

= = Rcr.C
genrqaux (7, M, (I,V) =: C,(Z)pQ = C") = M ,Q{V/z} = R

calcule récursivement le produit des réactions de deux files contenant des messages pour
I'une et des récepteurs pour I'autre. On peut facilement montrer que M’ = M. De plus,
on peut supposer que les vecteurs V et 7 ont méme taille, si les processus considérés sont
typés par un systeme de type comme ceux définis au chapitre 3.

Nous finissons avec le cas RCT.P qui correspond & la passivation.

genrqaux(7, M',C.C") = M" R tree(M,.,l,p,m)
My =1U:pRolms T | ML M, S M. Ri=RY(T,) Ro=RET)

Rct.P
genrqaux (7, M, | M'(l) :: C.(z)>Q : C') = M" ,Q{reify(IL,M, :: R1)/x} = Re = R “
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Cette regle calcule le produit de la réaction d’un réactant (/) avec un réactant (z)> @,
puis de maniere récursive le produit des files C et C'. Le terme M, correspond & un
arbre de localités de racine [. Le terme M’ correspond & un ensemble de localités qui
n’interviennent pas dans la passivation. Pour pouvoir étre réifiée, la machine M,. doit étre
sous forme normale (afin d’étre conforme aux réductions du kell calcul). On obtient ce
résultat grace  une relation de sous-réduction — définie en section 4.3.3.

Extraction de messages d’un réacteur Nous expliquons maintenant le role des
termes Ry = RY(7,) et Ro = RPA (7;). La passivation d’une localité nécessite de re-
traiter certains messages. Expliquons ce point. Considérons le processus du Kell calcul
suivant

P =alp[r' ()] | s*()]

Il n’y a pas de récepteur pouvant recevoir les messages sur r et s. r sera routé vers le
réacteur de a, alors que s sera routé vers le réacteur de b. Ces deux messages resteront dans
ces réacteurs jusqu’a ce qu'un récepteur correspondant soit défini dans a ou b. Supposons
maintenant que, apres que les messages sur r et s aient été placés dans les réacteurs, la
localité de nom b soit passivée. Cela peut arriver par exemple si 'on exécute le processus
suivant

P =als""() | o[r1 ()] | b[z]> Q)

Il serait incorrect de laisser ces deux messages dans leur réacteur (le message sur s est
dans le réacteur de b et le message sur r dans le réacteur de a) puisque cela permettrait
a ces messages de réagir ultérieurement, méme si b est situé a un autre endroit de I’arbre
des localités (ce qui violerait la propriété de correction de la machine abstraite). Pour
interdire cette possibilité, nous replagons ces messages dans la file d’exécution de leur
localité d’origine?. Pour ce faire, nous utilisons deux fonctions d’extractions R>(.) et
RV (.) définies en figure 4.11. La premiére prend comme argument le réacteur d’une localité
passivante et renvoie une file (reconstruite) de messages. Ces messages ont été initialement
envoyés a la localité passivante mais n’ont pas réagi. Dans la regle RcT.P, ils sont donnés
par le terme R4 et sont replacés dans la file d’exécution de la localité passivée pour leur
permettre d’étre & nouveau traités lorsque la localité sera réactivée. La fonction RV(.)
effectue 'opération inverse. A 'aide du réacteur de la localité passivée, elle régénere la
liste des messages qui ont été précédemment envoyés vers cette localité et n’ont pas réagi.
Dans la regle RCT.P, ces messages correspondent au terme Rs et sont replacés dans la file
d’exécution de la localité passivante.

Pour finir, la fonction genrq utilise genrqaux pour faire réagir toutes les files des
réacteurs 77 et 75 entre elles.

4.3.3 Relation de réduction

La relation de réduction est définie via une relation de congruence structurelle. La
relation d’équivalence structurelle, définie figure 4.12 permet essentiellement de voir les

2. Remarquons que 'information de localité d’origine dans les réactants de type message est seulement
utilisée pour les messages provenant d’une sous-location. Pour des raisons d’uniformité, nous la conservons
pour tous les messages.
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genrqaux(7, M

genrqaux(7, M

genrqaux (7, M,(L,V) :: C,(I', V') :: C') = M, []
(Tp, M (1) 2 C (1) = CT)y =M, ]
(T, M (Z)>P = C(Z)pQ = C') = M, ||

genrqaux

genrqaux

genrqaux(7, M,C.C') = MR

=~ =~ Rcr.C
genrqaux(Z, M,(I,V) = C,(Z)pQ : C') = M ,Q{V/Z} = R

genrqaux(7, M',C.C") = M" R tree(M,.,l,p,m)

My =1:p[Rms: T | M.,  M,=> M. TRi=R/(T,) Ra=R5T)
genrqaux (7, M, | M'(I) :: C.(z)>Q :: C') = M" ,Q{reify(IL,M, :: R1)/x} = Re = R

genrqaux({k — Co} W T{,MC1.Cs) = MR genrq(M',T{,T) = M".R"
genrq(M,{k — C1} WT] {k — Co} WT) = M" R :: R”

Rct.P

Fi1c. 4.10 — Fonctions genrq et genrqauz

machines comme des multi-ensembles de localités et les termes S comme des ensembles de
noms de localités.

Nous définissons figure 4.14 une relation de réduction — sur les machines abstraites.
Les regles R.CTX et R.STR permettent de considérer une machine abstraite comme un
ensemble de localités s’exécutant en parallele. Les autres regles décrivent les réductions
possibles d’une localité en fonction du premier élément de leur file d’exécution.

Lesregles R.NEW, R.PAR et R.NIL sont standards et correspondent a une implantation
de la relation de congruence structurelle du Kell calcul. La regle R.NEwW correspond a
une création de nom. R.PAR implante la composition parallele de processus et R.NIL le
caractere neutre du processus nul. Par exemple, la regle R.PAR peut se lire : “pour exécuter
(P | Q) dans la localité I, on exécute d’abord P et on place @ en fin de file d’exécution”,
soit

L:pl(P|1Q):Rlms:T —1:pP::R:Qlms: 7T RPAR

Les regles R.Msc.Loc, R.Msc.Up et R.MsG.DOwWN routent un message vers le réac-
teur correspondant, et si une réaction peut avoir lieu, le produit de la réaction est placé
en fin de file d’exécution. Ces trois régles utilisent la fonction p(M,h) définie figure 4.13,
qui étant donné un message M et son origine h renvoie le réacteur qui correspond a l’as-
sociation correspondante. Nous expliquons la regle R.MsG.UP donnée par

M=rV) Mo T=R"T"
UipRlmw,sy : T 11 qM =Ry : T —1:p[R =R sy : T" |1 q[R g0 = T"

Le message M est inséré dans le réacteur 7 de sa localité destination. L’expression
pu(M,l") ® T nous renvoie le nouveau réacteur 7" et une file d’exécution R”. Cette liste ne
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g =1 extraction des messages d’une file
((LV) = Oy =" (V) = ChE,
(- C)intg = Cindg
7 =l extraction des messages d’origine [
(V) =C)f =p"(V) = €]
=0y =Cf

RqA(T) = . Cpl régénere les messages d’'un parent vers son enfant g

pA—CeT
RY(T)= = cy régénere les messages de 'enfant [

pV—CeT

Fi1a. 4.11 — Régénération des messages

R.SE.a  R.SE.CTX
l :p[P]m,S = l :p[P]m,S’

:a./\/’ P:O{P/ SES,
N

Fi1G. 4.12 — Equivalence structurelle sur les machines

contient au plus qu’un élément, si un récepteur correspondant a ce message était présent
dans le réacteur.
La regle R.TrIG

M:7(T)®T =R T S" = S\ locnames(M)

R.T
L:iplT = Rlms: T | M—=1:pR=Rms : T He

correspond au cas ou un récepteur 1" se trouve en téte de la file d’exécution d’une localité.
Elle fait appel a la fonction 7 définie figure 4.13, qui transforme un récepteur en un réacteur
a un élément. Elle traite uniformément le cas ot 1" est un récepteur simple ou un récepteur
de passivation. La complexité de la régle est reportée dans l'expression M : 7(T)®7 . Dans
le premier cas, M = () et tout se passe comme pour la régle R.Loc. Dans le deuxi¢me
cas, s’il y a passivation, M est 'arbre des localités a passiver, qui n’apparait plus apres
réduction. De plus, les noms de localités de M sont supprimées de S.
La regle R.KELL

I'fresh M=10:qP:[)lp:0 M:pugl)oT=M:RT

R.KELL
L:plg[P] = Rlmys : T — 1:p[R = Rpspy T | M

correspond au cas ou un kell g[P] se trouve en téte de la file d’exécution d’une localité.
On définit le terme

M=1:q[P g0
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qui correspond & la localité & créer. On calcule alors ’expression suivante :
Mgl ®T =M R.T
Si une association de la forme
= (t)>Q = C

est présente dans le réacteur 7, on aura nécessairement M’ = 0 et R’ qui contiendra la
continuation Q. Sinon, R’ =[] et M’ = M.
La regle R.AcT

M ANM: T, 0T = M'"RT fresh(InM,) =1:j[R.Jv s : Tp | M,

R.Ac
L:plreify(n,M,) :: Rlmns : T | M = 1:p[R =Ry i Ry 5.5 : T | M” '

traite la réactivation d’une machine passivée reify(l,M, ). fresh(l,n,M, ), définie comme
dans la section précédente, renomme les noms de localité de M, par des noms frais, et le
nom n en [. La réactivation d’une machine réifiée nécessite d’insérer le contenu du réacteur
de la localité de plus haut niveau de la machine passivée (7,) dans le réacteur de la localité
destination (7). Cette régle est la seule ot 'on inseére plus d’un élément dans un réacteur.
L’opération d’insertion est effectuée par I’expression

M/r ‘ M . 7; ®T — M”,R/,T/

Notons que plusieurs sous-localités peuvent étre passivées en une seule réduction, et qu’il
peut s’agir de localités présentes dans M. ou dans M.

p(p(V),0) = {p~ — (V.1)}
p(p(V).0) = {p® — (V.I)}
u(p' (V).0) = {p¥ — (V.l)}

nd) ={p* — (O}
T(p(z)> P) = {p” — (z)> P}
T(p' (@) > P) = {p” — (@)> P}
T(pH(@) > P) = {p¥ — (T)> P}
7(plz]> P) = {p* — (z)> P}

F1G. 4.13 — Conversion des messages et récepteurs vers des associations de réacteur

On définit la relation = comme la plus petite relation vérifiant les regles R.N1IL, R.PAR,
R.NEw, R.KELL, R.AcT, R.CTX et R.STR. Cette relation était utilisée dans la définition
de ® et par conséquent, ces deux définitions sont mutuellement récursives.
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R.NiIL

L:pl0:Rlms:T —1:pRlms: T

R.Par

L:pl(P|1Q):Rlms:T —=1:plP:R:=Qlms:T

j fresh
L:pl(va.P) = Rlms: T — l:p[P{i/a} = Rlms: T

R.NEw

M =q(V) (M) T =R T

R.Msc.Loc
L:pIM = Rlpms: T —1:pR:Rms: T

M=r(V)l  puMI®T=R"T"
U:pRlmw,sy: T |1 qM=Rjg T —
l:p[R T\’,"]m’(l/%g) T Q[RI]Z,S/ T

R.Msac.Up

M=rW M) T =RT
l:p[M = R]m,(l’,S) T |1 C][R/]Z,S/ T =
UipRlms : T | :qR =Ry g : T"

R.MsGc.DowN

M:71(TYe@T =R T S" = S\ locnames(M)
L:iplT = Rlms: T |M—=1:pR=Rms T

R.TRIG

I’ fresh M=1":q[P=]jp:0 M:pgl YT =M R T

R.K
L:plg[P] = Rlmys : T —1:p[R=Rpspy: T | M e

M AM: T, 0T =M"'R T fresh(InM,) =1:j[R.Jv s : Ty | M.

R.Ac
l: plreify(n,M,) : Rlms: T | M = 1:p[R =Ry i Ry sy : T | M” '

M — M/ M = MI MI — MII M// = M///
MIN = M [N R.CTX Mo M R.STR

Fi1G. 4.14 — Reégles de réduction
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4.3.4 Correction

Nous conjecturons, sans les prouver, deux propriétés relatives a la correction de la
machine abstraite raffinée. La premiere traduit la préservation de la structure d’arbre
au cours des réduction. La deuxieme est une propriété de correction qui stipule que les
réductions de la machine raffinée correspondent toujours a des réductions du Kell calcul.

Théoréme 6 (Préservation de la bonne formation) Si M est bien formée et M —
M', alors M’ est bien formée.

Pour énoncer la propriété de correction, on utilise une fonction de traduction d’un
processus vers une machine raffinée.

Définition 4.3.1 [P] =r:rn[Pl,pp: 0
On définit comme avant la notion de forme normale d’une machine, et une relation
d’équivalence =.

Lemme 4.3.2 M i» st et seulement si, il existe N, tel que M = N.

Lemme 4.3.3 (Forme normale) Si M est un terme de machine, alors il existe M| tel

que M = M. De plus, si M =5" M alors M. = M. Par ailleurs, M 7 si et seulement
si M = M pour un certain M.

Ce résultat va nous permettre de définir une notion d’équivalence simple que nous
utiliserons pour établir une propriété de correction.

Définition 4.3.4 (Equivalence) On dit que deux machines M et N sont équivalentes,
et l’on note M = N, si elles ont la méme normale forme (modulo = ).

Lemme 4.3.5 =, = et = sont des relations d’équivalence.

Lemme 4.3.6 Si l'on considére la restriction de = aux machines bien formées, on a
=C=C=.

On peut maintenant énoncer la propriété de correction suivante.
Proposition 4.3.7 (Correction) [P] = M = P — P’ avec [P'] = M.

Cette propriété de correction garantit que les réduction de la machine raffinée cor-
respondent a des réductions du calcul (ou de maniere équivalente a des réduction de la
premiére version de machine abstraite). Ce résultat est relativement faible: par exemple,
une machine qui ne ferait rien le vérifierait. Par ailleurs, La propriété réciproque n’est
malheureusement plus vraie, tout simplement parce que ’on a perdu le non-déterminisme
des réceptions de messages. Considérons le terme:

a(V) | a(V') | (a(z)> P)

Si ce terme est exécuté par la machine abstraite raffinée, seule une communication est
possible. Ce phénomeéne n’est pas choquant. Il traduit simplement le déterminisme de
I’ordonnancement des processus. On le retrouve dans Pict ou dans JoCaml. Néanmoins, il
enfreint la propriété de complétude.
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4.3.5 Exemples

Nous illustrons maintenant le fonctionnement de la machine abstraite a travers une
série d’exemples correspondant aux actions de base du Kell calcul. Nous commencons avec
des communications simples, locales et a travers des frontieres de kell. Nous illustrons
ensuite une action de passivation et finalement, nous détaillons sur un exemple la regle
R.AcT, qui est la regle la plus complexe du systéme.

Message local

On considere le processus
P=vrr(V) | (r{z)>Q)

qui modélise un envoi de message local sur un canal de communication privé. Nous allons
montrer comment la réduction

P —vr.Q{V/z} =P

est implantée par le calcul de machine abstraite. L’état initial d’une machine abstraite
exécutant P est donné par
Mo=r:rn[Plpg:0

D’apres les regles R.NEW et R.PAR, on a les deux étapes de réduction suivantes:

Mo = rn[i(V') | (i{z)> Q" )]epp : 0 avec V! = V{i/r} et Q' = Q{i/r}
—rrn[i(V’) = iz)>Qlypg 1 0 = My

En regardant le premier élément de la file d’exécution, on détermine que la seule regle
pouvant s’appliquer & M;j est R.Msa.Loc. Elle conduit & insérer le message (V') dans
le réacteur vide. On a alors M; — My avec

Mo =r:rn[i{z)>Qlypp : T et T = {i” — (r,V')}
On a alors par la regle R. TrIG
My =1 :rn[Q{V'/2}]pg: 0 = Ms
La machine M3 correspond bien & une machine initialisée avec le processus P’. Plus
précisément, on a r: rn[P’],, 9 : 0 = Ms.
Message vers le haut

On considere le processus
P=alr"(V)] | rH(z)>Q

qui modélise ’émission d’un message émis depuis un sous-kell vers son parent. On a la
réduction
P —all | Q{V/a} =P
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L’état initial d’une machine abstraite exécutant P est donné par:
Mo=r:rn[Pl,p:0
On a par la regle R.PAR:
Mo — r:rnfaflrT (V)] e (z) >Qlypg: 0 =M

On peut appliquer la régle R.KELL. Elle crée une nouvelle localité avec un nom frais et
I’initialise avec le contenu du kell a. De plus, le réacteur de r est mis a jour. Cela correspond
a la réduction M7 — My avec:
My =r:rn[r' () > Qlrps : Te | h:alr! (M]rp:0
7. ={a™ — (h)}
Deux réductions sont maintenant possibles. On peut appliquer la regle R.Msc.UP a h,
ou la regle R.TRIG & r. Nous considérons seulement le deuxieme cas (les deux réductions
menent au méme résultat apres une réduction supplémentaire). On a My — M3 avec:
Mz =r:m|l;pnr: 7| h: a[rT<V>]r’@ 0
T =" — ()7~ (@)>Q)
On applique maintenant la regle R.MsG.Up a h. Comme la file de réaction associée a la
clé a se trouvant dans la localité parente de h n’est pas vide et contient un récepteur, il y a
une réaction dont le résultat est inséré dans la file d’exécution de r. On a donc finalement
M3 — My avec:
My =t :n[Q{V/z}pp : Tr
|h : a[]n@ : @
T, ={a* — (h)}

Comme avant, on a bien r : rn[P'],5 9 : 0 = My.

Passivation

Trois regles peuvent conduire a la passivation d’une sous-localité: R.TRIG, R.KELL et
R.AcT. Les exemples suivants illustrent les deux premiers cas.

Passivation dans la régle R.TRIG Nous commengons par un exemple ou I'opération
de passivation est obtenue par la regle R.TRI1G. Considérons le processus

P =a[0] | afa]>Q

et la réduction P — P’ avec:
P’ =Q{0/x}

L’état initial de la machine abstraite est

Mo=r:rn[Pl,p:0
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Par la regle R.PAR, on a:
Mo — r:rnfaf0] : alz]>Qlypg : 0 = My

La régle qui s’applique alors est R.KELL. Elle crée une nouvelle localité avec un nom frais
et D'initialise avec le contenu du kell a. De plus, le réacteur de r est mis & jour. Ainsi, on

a Mp — Ms avec:
Mo =r:rofa]|>Qliph : Tr | h:iflyg: 0
7, ={a* — (W)}

Par application de la regle R.TRIG, on a My — M3 avec:

M3z =r: rn[Q{reify(Mrah)/x}]rp,ﬂ 0
My =h:illyg:0

Passivation dans la regle R.KELL Supposons maintenant que le processus a exécuter
soit :
P =va.(alz]>Q) | a[0]

Comme avant, la machine qui exécute ce processus se réduit vers:
My =r:rofafz]>Q :i[0]]p g : 0

Maintenant, contrairement au cas précédent, le récepteur doit étre évalué alors qu’il n’y a
pas de sous-localité de nom a. On a:

My =1 :rnfa[0]],pp: T2

T, = {a” — (x)>Q}

La sous-localité de nom ¢ sera passivée lors de sa création comme spécifié par la regle
R.KELL.

Passivation et régénération de messages Un dernier exemple décrit la régénération
des messages. Considérons une machine M avec un réacteur vide et une file d’exécution
initiale

R =il (] 5 () = ill>Q

La premiere réduction crée une sous-localité de nom . Puis, le message sur j; est inséré
dans le réacteur de la localité de plus haut-niveau et le message sur jo est inséré dans le
réacteur de la localité nouvellement crée, ayant pour nom 4. Sans détailler les réductions,
on a M —* My avec:

My =r:rfa]|>Qlrpn : Te | h:iflrp: T
T ={a* — (h).3Y — (.1}
T ={jy = (00}
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La file d’exécution de h étant vide, la seule réduction possible correspond a R.TRIG appli-
quée a r. Elle implique la passivation de h. Comme expliqué précédemment, les messages
envoyés entre h and r qui n’ont pas trouvé de récepteur avec qui réagir doivent étre ré-
générés a partir des réacteurs et remis dans les files d’exécution des localités qui les ont
émis. Les messages régénérés sont donnés par les expressions suivantes :

Ri =Ry (%) = 1)
Re=R{(Th) = )

De la regle R.'TRIG, on a alors:

M =r : rn[Q{reify (M, ,h)/x} :: Rolypg : 0
M, =h:i[Rilpg : 0

Les messages non traités ont bien été replacés dans leur localité d’origine.

Activation La régle R.AcCT spécifie la réactivation d’une valeur reify({,M,.) réifiant un
sous-arbre de localités M, ayant pour racine la localité [. Comme dans la section 4.2,
elle décrit I’ajout de la file d’exécution contenue dans la localité [ dans la localité ou elle
est réactivée, ainsi que ’ajout des sous-localités de [. Remarquons qu’il est nécessaire de
remplacer les noms de localités dans M, par des noms frais puisqu’une méme machine
réifiée peut étre activé plusieurs fois. Le point délicat est que le réacteur de [ doit étre
réévalué dans ce nouveau contexte. Un nombre arbitraire® de réactions (et passivations)
peut avoir lieu dans une seule réduction liée a cette regle. Alors que dans les autre regles,
le premier réacteur en argument de ® était un réacteur a un seul élément, il est ici un
réacteur quelconque.

Nous illustrons cette regle par un exemple. Soit V;. = reify(h, M, ) une valeur réifiant
la machine M, définie de la maniere suivante :

M, =h:il]jg: T avec T, = {j* — (x)>Q.k~7 — (h,V)}

La machine M, a une file d’exécution vide, mais son réacteur contient un récepteur de
9y

passivation sur le nom j, et un message local sur le nom k. Nous considérons maintenant

la machine suivante :

Me=r:ro[V, =[lliph : Te | h: jlleg: 0
T ={j* — (h) k" — (z)> R}

Cette machine est formée de deux localités, mais seule une réduction est possible, corres-
pondant a la regle R.ACT et la localité r. Le réacteur de la localité r contient deux entrées.
La premiere, de la forme j* — (h) indique lexistence d’une sous-localité de nom j. La
deuxieme, £k~ — (z) > R, correspond & un récepteur local sur le nom k.

La réactivation de V, entraine la passivation d’un sous-kell j, et une communication
de message sur k. Apres réduction, la file d’exécution, le réacteur et les sous-localités de r
sont donnés respectivement par R’, 7' et M’ avec:

hijlleg:0: 70T = MR.T

3. Majoré par le nombre de réactants dans les deux réacteurs
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D’apres la définition de ®, on a:

R = R{V,/x} :: Q{reify(h,M)/x} ::[]
T =0
M =0

On en déduit:
M, —r: rn[R’]rpvw /)

4.3.6 Discussion

Comparaison avec Pict L’opération consistant a router un message ou un récepteur
nécessite une recherche dans une table afin de trouver la file de réaction correspondante.
Dans le cas du m-calcul, cette opération de recherche peut-étre évitée. En effet, lorsqu’un
nom frais est crée dans la regle R.NEW, le nom frais peut étre simplement un pointeur
vers la file de réactants. Cela n’est pas possible dans notre cas puisque 1’association entre
un nom et une file de réaction dépend de la localité. Une optimisation possible consisterait
a associer I'adresse d’une file de réactant a un nom des que c’est possible et d’invalider
cette association lorsqu’elle n’est plus valable, par exemple lors du déplacement d’un nom
d’une localité vers une autre.

Réductions administrative Dans la spécification de machine abstraite de la section
4.2, certaines réductions étaient qualifiées d’administratives. Ces réductions administra-
tives étaient des réductions qui n’avaient pas de correspondance avec des réductions du
Kell calcul (elle correspondait soit a I’équivalence structurelle, soit a la relation de sous-
réduction). Elles étaient utiles pour énoncer les propriétés de correction en nous permettant
d’utiliser une forme forte de bisimilarité. Dans cette version raffinée, nous ne pouvons plus
faire une distinction aussi simple entre les différents types de réduction. Considérons par
exemple la regle R.MsG.LOC: elle conduira a une réduction (au sens du Kell calcul) si et
seulement si il y a un récepteur dans le réacteur prét a réagir avec ce message. Dans le
cas contraire, il s’agira plutot d’une réduction administrative. Si nous voulions garder la
distinction entre ces deux types de réduction, il faudrait dupliquer la plupart des regles.

Récepteurs répliqués Nous n’avons considéré ici que des récepteurs non répliqués. On
pourrait implanter des récepteurs répliqués de maniere native de facon similaire. Plutot
que d’enlever de la file de réactants un récepteur qui vient de réagir, nous le laissons
dans la file. Toutefois, comme dans Pict, pour assurer une certaine forme d’équité, nous le
replacons en fin de file pour laisser aux autres récepteurs une chance de réagir a leur tour.

Substitution L’opération de substitution est implantée de maniere classique a l'aide
d’environnement. Afin de garder la présentation formelle lisible, nous ne les avons pas
introduit dans les regles de réduction. Néanmoins, nous donnons maintenant quelques
éléments. On appelle fermeture un couple de la forme (o0,P) ou P est un processus de
machine et ¢ un environnement (i.e. une liste d’associations entre des noms et des valeurs).
Les processus dans la file d’exécution ainsi que les continuations de récepteurs sont en fait
des fermetures. L’opération de substitution P{V/z} est implantée comme un ajout d’une
association en téte d’un environnement ((x,V) :: 0,P).
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Messages orientés Nous avons fait le choix d’utiliser des messages orientés afin de pou-
voir router les messages vers un réacteur unique. Dans la section 4.2, un message a(V)
pouvait réagir avec n’importe quel récepteur écoutant sur le nom a a condition qu’il soit
défini localement, dans la localité parente, ou dans une sous-localité. Dans ces conditions,
si aucun récepteur n’est disponible, il y a essentiellement deux possibilités pour traiter
ce message. La premiere est d’essayer de router le message plus tard (ce qui constitue la
stratégie employée dans [32]). La seconde est d’informer les émetteurs de messages poten-
tiels qu'un nouveau récepteur est disponible et qu’ils peuvent essayer de renvoyer leurs
messages. Aucune de ces stratégies ne semble satisfaisante. Si I’on contraint les messages a
étre orientés, on peut déterminer quelle est la localité qui doit recevoir le message, méme
si aucun récepteur n’est présent. De plus, en tant que primitive d’un langage de program-
mation, l'utilisation de messages orientés semble naturelle. Plusieurs problemes subsistent
néanmoins. Premierement, comme expliqué plus haut, en cas de passivation on doit re-
placer les messages dans leur localité d’origine. Il s’agit d’une opération potentiellement
couteuse, mais ce cout est acceptable si I’on considere que la passivation est dans tous les
cas une opération inhabituelle, a I'inverse des envois de messages. Le deuxieme probleme
provient du fait que plusieurs sous-localités peuvent avoir le méme nom. Considérons par
exemple le processus:

r0 [alP] | a[Q)

Nous avons deux fagons de router le message sur r. Si aucun des kells de nom a ne possede
de récepteur sur r, nous avons le méme probléme que si I'on utilise des messages non
orientés. La solution adoptée est d’interdire a deux sous-kells freres d’avoir le méme nom
Un compromis serait de pouvoir statiquement vérifier qu’un tel cas de figure ne peut pas se
produire, a ’aide par exemple d’un systeme de type. Nous laissons cette possibilité comme
un travail futur.

4.4 Implantation

Nous avons implanté un prototype (disponible librement [40]) en OCaml qui réalise
un interprete pour le langage CHALK défini & partir du wK-calcul. Ce prototype implante
de maniere fidele la machine abstraite de la section 4.3. On trouvera dans 'annexe C la
documentation de CHALK qui comprend une présentation complete du langage, des exemples
d’utilisations et une description de 'implantation. Nous présentons dans cette section les
aspects principaux de CHALK et en particulier les différences avec le calcul. Puis nous
parlons brievement de I'implantation.

4.4.1 Le langage CHALK

Le lange CHALK est essentiellement une extension typée du jK-calcul avec des messages
orientés et un ensemble enrichi de valeurs. Les valeurs sont soit de base (entier, listes,
chaines), d’ordre supérieur (abstractions de processus, processus passivés) ou des expres-
sions construites a partir d’opérateurs classiques, tels que des opérateurs arithmétiques ou
des primitives de sérialisation/désérialisation. Le systeme de type correspond au systeme
de type générique présenté au chapitre 3, auquel des types de bases ont été ajoutés. Tou-
tefois, les annotations de typage sont facultatives. Par ailleurs, la sémantique répartie du
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langage est définie de maniere rigoureuse a l'aide d’une modélisation en Kell calcul des
services de réseau.

Un interpréte est modélisé par un contexte vmid[Lib | u[P]] exécutant un programme
utilisateur P en conformité avec les régles de réduction de la machine abstraite. Le pro-
gramme P peut interagir avec une librairie spécifiée par le processus Lib. Une configura-
tion répartie d’interpretes est alors spécifiée comme suit. Si 'on exécute les programmes
Py, ...,P, dans différents interpretes, le comportement résultant est donné par le terme
suivant :

Net | vmidp[Lib | u[FPp]] | ... | vmid,[Lib | u[P,]]

ou ’on suppose que les noms vmid sont distincts. Les processus Lib modélisent les librairies
locales alors que le processus Net modélise le réseau. Dans notre implantation, ils sont
essentiellement définis comme suit (en omettant les annotations de typage) :

Lib = (send!(z,y) o send! (x,y))
| (recv (z) omsg!™ (z)
| (echo!(z) ©0)
| (echo_int!(z) © 0)

Net = send! (z,y) o rev!” (y)

Ces processus spécifient un environnement permettant 1’échange de messages asyn-
chrones entre des interpretes. Le nom vmid permet d’envoyer des messages a des kells
désignés de maniere unique. Nous n’avons pas chercher a spécifier le comportement des
récepteurs echo et echo_int, qui sort du cadre de ce travail.

Nous donnons maintenant un exemple de programme réparti. Un serveur est en at-
tente de données provenant d’un client sur le canal receive. Lorsqu’il recoit un message,
il le désérialise et ’exécute. Le client exécute un programme dans une location a. Ce
programme est stoppé durant son exécution, transformé en une chaine de caractere et
envoyé au serveur. La syntaxe de CHALK est légerement différente de celle du Kell calcul.
La construction on introduit un récepteur répliqué, et la construction once correspond a
un récepteur simple. L’opérateur vm est un constructeur qui construit un identifiant de
machine virtuelle (typiquement pour localiser un serveur de nom) & partir d'une adresse
et d’un port. Nous utilisons des fonctions de sérialisation et de désérialisation qui conver-
tissent des valeurs arbitraires vers des chaines et réciproquement.

(x client.kcl *)
new a in new signal in new move in
let serverid = vm ("localhost", 8000) in
a [
on signal < i > {

if i = 5 then

env.move < > | signal < i +1 >
else if i = 10 then
nil
else
( env.echo_int < i > | signal < i + 1 >)
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I
signal < 0 >
]
|
once move dn < > {
once a [ x 1 {
env.send < serverid, marshall x : proc >
X
+
I

on echo_int dn < x > { env.echo_int < x > }

(* server.kcl *)
on receive up < s > {
let agent = unmarshall s as proc in agent

}

L’exécution du serveur et du client dans deux machines différentes donnent le résultat
suivant :

$ chalk client.kcl -p 7000
01234

$ chalk server.kcl -p 8000
6789

4.4.2 Implantation

Les programmes des utilisateurs sont tout d’abord analysés syntaxiquement, puis typés
a l’aide d’'un algorithme d’inférence de type simple basé sur un algorithme d’unification.
Ils sont ensuite exécutés par un moteur d’exécution, qui suit précisément les réductions de
la machine abstraite.

Par rapport a la machine abstraite de la section 4.3, le parcours de ’arbre est déter-
ministe. Les conditions de fraicheur de noms (prédicat fresh) dans les regles M.S.CELL,
M.S.Act et M.S.NEW sont implantées soit a travers 'utilisation de pointeurs au niveau
du langage d’implantation (création de localité), soit par un générateur de noms globale-
ment uniques pour les noms crées par l'instruction new.

Le processus Lib est implanté par un module séparé. Le programme utilisateur accede
aux services qui correspondent a des fonctions natives, mais auxquelles on accede de ma-
niere transparente a partir de P comme pour n’importe quel autre récepteur. De maniere
similaire, des fonctions natives, vues comme des processus dans Lib, peuvent générer des
messages vers u pouvant étre recus P.

4.5 Travaux connexes

Il y a eu de nombreux papiers récents concernant la description et I'implantation de
machines abstraites pour des calculs de processus répartis. On peut notamment citer I'im-
plantation JoCaml du Join calcul [27, 24], I'implantation du calcul des ambiants en Join



4.5. TRAVAUX CONNEXES 79

calcul. [28], Nomadic Pict [68, 66], la machine abstraite pour le M-Calcul [32], la machine
a Fusion [30], les machines abstraites PAN et GCPAN pour les Safe Ambients [56, 36], la
machine abstraite CAM pour les Channel Ambients [52]. De plus, il y a également eu di-
verses implantations de calculs distribué tels que le Seal calcul [67], Klaim [6], ou DiTyCO

146].

Notre spécification de machine abstraite a été congue afin d’étre indépendante de I’envi-
ronnement dans lequel elle est implantée, et en particulier des services réseau qu’il fournit.
Ainsi, elle peut étre utilisée dans des configurations trés différentes. Par exemple, elle
n’impose pas une correspondance entre les localités de plus haut niveau avec des sites
physiques, comme c’est le cas dans [28, 24, 32]. De la méme fagon, elle n’impose pas d’in-
troduire une nouvelle abstraction de localité pour décrire les sites physiques comme c’est
le cas dans [36, 56]. Cette séparation entre le comportement de la machine abstraite et
la sémantique du réseau n’est pas présente dans les autre machines abstraites pour des
calculs de processus répartis.

Le calcul de Seal [16] et le M-calcul [59] sont les seuls calculs qui partagent avec le Kell
calcul une combinaison d’actions locales et de localités hiérarchiques et pourrait obtenir un
résultat similaire d’indépendance entre machine abstraite et services de réseau. Toutefois,
aucune machine abstraite n’est décrite pour le calcul de Seal (seule une implantation est
mentionnée dans [67]), et la machine abstraite pour le M-calcul décrite dans [32] repose
sur un modele de réseau fixe, et une correspondance entre localités de plus haut niveau et
site physiques. Les calculs qui présupposent un modele de réseau plat, tel que Nomadic
Pict, DiTyCO, Klaim ont des machines abstraites et des implantations qui présupposent
une configuration physique donnée et un modele de réseau correspondant.

Le machine des Fusion [30] implante le calcul de Fusion général, dans lequel il n’y a pas
de notion de localité. Néanmoins, la machine abstraite en elle méme se base sur un modele
de réseau asynchrone fixé. De plus, de part la nature des communication dans le calcul des
Fusion, la machine abstraite nécessite un protocole de migration non trivial pour réaliser
la synchronisation en présence de sites multiples. A I'inverse de nos calculs et machines
abstraites, cela empéche les programmes du calcul de Fusion d’utiliser directement, et sans
cout, des services de réseaux de bas niveau tels que des services de datagrammes.

Les machines abstraites et implantations pour des calculs de processus distribué avec
hiérarchie de localités, autre que le calcul de Seal et le M-calcul, essentiellement le Join
calcul et les différents calculs d’ambiants, doivent implanter des primitives de migrations,
ce qui nécessite une dépendance par rapport a un modele de réseau fixé. Par exemple
la machine abstraite de JoCaml pour le Join calcul réparti [24] dépend d’un modele de
réseau a passage de messages asynchrones et d’une interprétation particuliere des hié-
rarchies de localités (les localités de plus haut-niveau sont interprétées comme des sites
physiques). Les machines abstraites PAN [56] et GCPAN [36] pour les “Safe Mobile Am-
bients” dépendent également d’'un modele de réseau a passage de messages asynchrones
pour spécifier la migration des ambiants entre les sites (correspondant & linterprétation
de la primitive open du calcul des ambiants), et de 'introduction d’une notion de site
d’exécution, indépendante des ambiants. La machine abstraite pour “Channel Ambient”
[52] laisse en fait 'implantation de ses primitives in et out non spécifiée.
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4.6 Conclusion

Nous avons présenté deux versions d’une machine abstraite pour une instance du Kell
calcul, le mK-calcul, et discuté brievement son implantation en OCaml.

L’originalité de cette machine abstraite repose sur le fait qu’elle est indépendante des
services de réseau pouvant étre utilisés pour son implantation répartie. En effet, comme
notre prototype d’implantation en OCaml ’atteste, nous pouvons isoler les services de
réseau fourni par un environnement donné sous la forme d’une librairie dans le langage hote
qui peut étre réifiée sous la forme d’un processus standard du Kell calcul. Cette librairie
peut étre utilisée par les programmes du Kell calcul. Cela signifie que notre machine
abstraite, de la méme facon que le calcul, ne contient pas intrinsequement d’abstraction
sophistiquée pour la programmation répartie. En particulier, cela démontre que le calcul
et sa machine abstraite fournissent des bases flexibles pour développer ces abstractions.
Finalement, cette indépendance a I’avantage de simplifier les preuves de corrections de la
machine abstraite qui ne dépendent plus de la preuve de correction de protocoles répartis
complexes.

La version raffinée correspond de maniere précise a I'implantation en OCaml. L’utilisa-
tion de messages orientés en conjonction avec 'unicité des noms de sous-kell fréeres permet
un routage déterministe des message, et une implantation efficace des communications.
Cette version raffinée souffre de deux limitations.

— La condition d’unicité des noms de sous-kells fréres introduit une classe d’erreurs
d’exécution. Nous pensons qu’un systeme de type simple pourrait permettre de ga-
rantir cette unicité. De maniere alternative, le systeme de type garantissant 'unicité
de tous les noms de cellules, présenté au chapitre 3 permettrait également d’atteindre
ce résultat.

— Nous n’avons pas pour l'instant prouvé de propriétés de correction générale. De
telles propriétés s’averent d’autant plus souhaitables que les regles de réduction sont
relativement complexes. Nous avons conjecturé une propriété de correction, sans la
prouver bien que le résultat semble atteignable en suivant les mémes techniques
que pour la machine simple. Par contre, en raison du caractere déterministe de la
machine, la propriété de complétude est fausse et il serait intéressant d’avoir une
propriété alternative garantissant par exemple une condition d’équité.

Nous avons mentionné en section 2.8 une extension du Kell calcul [37] qui autorise
le partage de kells. Le partage semble étre indispensable pour pouvoir utiliser le calcul
comme un langage de programmation un tant soit peu réaliste. Typiquement, on aimerait
partager des librairies entre plusieurs kells, ou encore disposer de membranes génériques
définies a un seul endroit. Un autre point intéressant serait la possibilité de modéliser
une répartition verticale, c’est a dire la possibilité d’avoir un kell qui s’exécute sur un site
différent que son parent.

Concernant l'implantation, plusieurs améliorations sont nécessaires si ’on veut at-
teindre 'objectif initial qui était d’évaluer le Kell calcul comme base d’un langage de
programmation par composants répartis. En plus de permettre le partage, il est néces-
saire de disposer de plus de primitives de programmation. Une solution serait d’utiliser
un langage hote. Par exemple, un kell pourrait servir naturellement de structure d’accueil
pour un programme écrit par exemple en OCaml. C’est l'approche suivie dans [51], ou
le m-calcul est utilisé pour composer des composants primitifs écrits en Java. Dans notre



4.6. CONCLUSION 81

cas, la difficulté résiderait notamment en la passivation d’un tel processus. On pourrait
néanmoins utiliser le systeme de type donné en 3.2 pour interdire, ou limiter la passivation
de ces processus.
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Chapitre 5

Instrumentation d’un modele de
programmation par composants

5.1 Introduction

Depuis deux décennies, de nombreuses infrastructures & base de composants sont ap-
parues. Ces infrastructures sont utilisées communément pour la construction de systemes
logiciels variés, notamment des applications Web (EJB [21], CCM [48]), des intergiciels
(dynamicTAO [41], OpenORB [9]), ou encore des systemes d’exploitation (OSKit [25],
THINK [22]). Dans ce chapitre, nous présentons un systeme de type pour Fractal [10],
un modele de programmation par composants destiné a la mise en oeuvre de systemes
logiciels tels que des intergiciels ou des systemes d’exploitation. Le modele Fractal est
directement orienté vers la pratique et a été utilisé dans diverses applications de taille
réelle. Un exemple d’utilisation est donné par le systéeme Dream [43]: une infrastucture
basée sur le modele Fractal et dédiée a la construction d’intergiciels spécialisés dans la
communication par message. Nous présentons dans ce chapitre un systéme de type spécia-
lisé permettant de déceler certaines erreurs dans l'analyse d’assemblages de composants
Dream. Notre systéme de type est basé sur [54, 55]. En conclusion de ce chapitre, nous
faisons le lien entre le systeme Fractal et le Kell calcul et discutons de futures directions
de recherche pour appliquer le Kell calcul a Fractal.

Le chapitre s’organise de la maniere suivante. En section 5.2 nous présentons le modele
Fractal. En section 5.3, nous introduisons le systeme Dream basé sur Fractal et un sys-
teme de type pour vérifier la cohérences d’assemblages de composants. Finalement, nous
discutons en 5.4 de futures directions de recherches liant Fractal et le Kell calcul.

5.2 Le modele de programmation Fractal

Fractal est un modele général de composants destiné a la mise en oeuvre de systeme
logiciels complexes et reconfigurables. Il permet non seulement la programmation de ces
systemes, mais également leur supervision, leur maintenance ou encore leur déploiement.
Ses principale caractéristiques sont les suivantes :

— Des composants (eventuellement construits & partir d’autres composants) rendent
explicite I’architecture a l’exécution du systéme, et permettent de le considérer a
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différents niveau d’abstraction.

— Des capacités d’introspection des composants permettent de superviser ou de contro-
ler une application.

— Des capacités de reconfiguration permettent le déploiement et la reconfiguration
dynamique d’un systeme.

Fractal distingue deux types de composants: les composants primitifs (correspondant
par exemple a des classes Java standards) et les composants composites. Ces derniers
permettent de considérer des groupes de composants comme des composants simples.

Un composant possede un ou plusieurs ports (ou interfaces) qui correspondent a des
points d’acces. Les ports peuvent étre de deux types: des ports serveurs, qui correspondent
a des points d’acces pour des appels de méthodes entrants, et des ports clients pour des
appels de méthode sortants. Les signatures pour ces deux types de ports sont décrites
par des interfaces Java standard, avec une indication supplémentaire de role (client ou
serveur).

Un composant composite est constitué de deux parties: le contenu qui est un ensemble
de sous-composants (dans le cas d’un composant composite); la membrane qui contient des
intercepteurs et des controleurs accessibles via des interfaces de contréle. Les principaux
controleurs d’un composants sont :

— Des contréoleurs de liaison qui permettent de connecter ou de déconnecter les inter-
faces client d’un composant aux interfaces serveur d’un autre composant.

— Des contréleurs de cycle de vie qui permettent de démarrer ou d’arréter des sous-
composants.

— Des contréleurs de contenu qui permettent d’ajouter ou de supprimer des sous-
composants.

La figure 5.1 illustre les différentes constructions que 1’on peut trouver dans une architec-
ture Fractal typique. Les boites grises foncées représentent la partie de controle (i.e. sa
membrane) d’un composant, alors que 'intérieur de ces boites correspond a son contenu.
Les fleches correspondent aux liaisons, et les structures en forme de T dépassant des boites
grises sont les ports.

controller

port

sub component

binding

Fi1G. 5.1 — Architecture d’un composant Fractal
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5.3 Typage de Dream

5.3.1 Introduction

Le systéme Dream [43] est un canevas logiciel pour la construction d’intergiciels per-
mettant la communication par messages. Ce systéme est basé sur le modele de composant
Fractal [10] et son implémentation en Java. Il propose une librairie de composants qui
peuvent étre assemblés en utilisant le langage de description d’architecture (ADL) de Frac-
tal et qui peuvent étre utilisés pour implanter divers paradigmes de communication. De
tels paradigmes peuvent étre par exemple de type files de message, événement/réaction,
publication/abonnement etc.

Un systeme construit a partir de composants Dream contient typiquement plusieurs
composants pouvant échanger des messages, mais également les modifier (par exemple en
y rajouter un time stamp), et qui peuvent réagir différemment en fonction du contenu
des messages (par exemple, en routant les messages sur différents ports de sortie). Dans
Iimplémentation actuelle de l'infrastructure Dream, chaque message a un type Message,
indépendamment de son contenu. En conséquence, certains assemblages de composants
Dream, tout en étant bien typés et en compilant correctement en Java peuvent conduire a
des erreurs d’exécution, typiquement lorsqu’un composant traite un message qui n’a pas
la structure attendue.

Détecter de telles erreurs suffisamment t6t, au moment de ’écriture de la description
d’architecture d’un assemblage de composant, permettrait un accroissement de la producti-
vité des programmeurs utilisant I'infrastructure Dream. En d’autre terme, nous voudrions
obtenir un langage de description d’architecture typé permettant le typage de composants
et qui rejetterait des assemblages de composants manifestement incorrects.

Nous proposons ici un premier pas vers cet objectif en proposant un systeme de type
pour les composants Dream, en nous concentrant sur des types de messages qui décrivent
précisément la structure interne d’un message. Pour cela, nous adaptons des travaux exis-
tants sur les systémes de type pour enregistrements extensibles [54, 55] et nous décrivons
comment les composants et les assemblages de composants peuvent étre typés. Le systeme
de type résultant détecte un certain nombre d’erreurs qui peuvent étre faire lorsque 1’on
écrit des descriptions de configurations Dream.

Le reste de cette partie est organisée de la maniére suivante. En 5.3.2 nous décrivons
I'infrastructure Dream. Nous identifions en 5.3.3 une classe d’erreurs courantes apparais-
sant dans des configurations Dream. Nous décrivons en 5.3.4 puis en 5.3.5 un systeéme
de type destiné a déceler de telles erreurs, Nous donnons des exemples d’utilisation de
ce systeme de type en 5.3.6. Nous concluons en 5.3.7 en comparant ce travail a d’autres
travaux connexes et en proposant plusieurs améliorations possibles.

5.3.2 L’infrastructure Dream

Les composants Dream sont des composants Fractal standards avec une une caracté-
ristique supplémentaire : la présence d’interfaces d’entrée/sortie qui permettent aux com-
posants Dream d’échanger des messages. Les messages sont des objets Java qui encap-
sulent des chunks nommés. Chaque chunk implante une interface qui définit son type.
Par exemple, des messages qui nécessitent un ordonnancement causal ont un chunk qui
implémente I'interface Causal. Cette interface définit des méthodes pour mettre a jour,
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ou lire un horloge de matrice. Les messages sont toujours envoyé des sorties vers les en-
trées (figure 5.2 (a)). Il y a deux sortes d’entrée et sorties, correspondant aux deux types
de connexions: push and pull. La connexion push correspond aux échanges de messages
initiés par le port de sortie (figure 5.2 (b)). L’interaction pull correspond aux échanges de
messages initiés par le port d’entrée (figure 5.2 (c)).

vo:l.a pusg :Message mH Message m = pu!!”;
Il Processing of message m // Processing of
} // message m
-4 —
Input T
Outpu B —+ =+
Message pull () {
push (message) ; // Returns a message
}
(a) ® ©
Principle Push connection Pull connection

F1a. 5.2 — Connexion d’interface d’entrée/sortie

Dream fournit une libraire de composants qui encapsulent des fonctions et des com-
portements que l'on trouve couramment dans les intergiciels orientés messages. Ces com-
posants peuvent étre assemblés pour implanter des paradigmes de communication asyn-
chrones variés : envoi de message, abonnement/publication, événement /réaction etc. Voici
quelques exemples de composants Dream.

— Les files de messages sont utilisées pour stocker des messages. Elles different selon
les manieres dont les messages peuvent étre triés: FIFO, LIFO, ordre causal, etc.

— Les transformateurs possedent une entrée sur laquelle il regoivent des messages, et
une sortie sur laquelle ils délivrent des messages. Des transformateurs typiques sont
par exemple des composants qui ajoutent des champs.

— Les routeurs possédent une entrée et plus sorties (que 'on appelle également des
“routes”. Ils routent les messages qu’ils regoivent sur leur entrée sur une pour plusieurs
routes.

— Les multiplexeurs possedent plusieurs entrée et une sortie; pour chaque message regu
sur une des entrées, le multiplexeur ajoute un chunk qui identifie I’entrée sur laquelle
le message est arrivé; le multiplexeur transmet alors le message sur la sortie.

— Les dupliqueurs possedent une entrée et plusieurs sorties. Ils copient les messages
qu’ils recoivent sur leur entrée sur toutes leurs sorties.

— Les canauz permettent les échanges de messages entre différents espaces d’adressage.
Les canaux sont des composants répartis composite qui encapsulent au moins deux
composants: un composant ChannelOut dont le role est d’envoyer les messages a
I’autre espaces d’adressage, et un composant Channelln qui peut recevoir les mes-
sages envoyés par ChannelOut.

5.3.3 Problématique

Un intergiciel construit a ’aide de Dream est composé d’un ensemble de composants
qui s’échangent des messages. Chaque composant effectue des traitements sur les messages ;
ces traitements consistent principalement en l’ajout, la suppression et la modification de
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chunks. Dans le systeme de types de base fourni par Julia, tous les messages ont le méme
type: 'interface Java Message. En conséquence, il n’est pas possible d’effectuer des vérifi-
cations de types portant sur les chunks qu'un message doit/peut posséder pour étre traité
par un composant. En effet, les seules vérifications de types possibles portent sur les types
Java des interfaces utilisées par les composants pour communiquer (e.g. Push et Pull). De
fait, un assemblage de composant percu comme correct dans le systeme de types de Julia
peut ne pas s’exécuter du fait que les composants recoivent des messages ne possédant pas
les chunks appropriés.

La figure 5.3 donne un exemple d’architecture erronée : le composant readTS attend des
messages possédant un chunk dont le nom est ts, tandis que le composant addTS attend
des messages n’ayant pas de chunk dont le nom est ts. Les deux composants recevant
exactement les mémes messages (dupliqués par le composant Duplicator), chaque message
recu provoquera une levée d’exception de la part d’un des deux composants.

Ao

M.
I Message

ol readTS

H Message

duplicator M I

Ao

HM Message

addTS

Fic. 5.3 — Exemple d’architecture incorrecte.

5.3.4 Un systeme de types pour le canevas Dream

Dans cette section, nous proposons un systéeme de types polymorphe permettant de
décrire la structure des messages (en terme de chunks). Ce systeme de types est une
adaptation de travaux qui ont été faits dans le cadre des enregistrements extensibles [54, 55].
Nous décrivons ce systeéme de type de facon intuitive en décrivant le typage des messages,
le typage des composants et en montrant comment le systeme de type permet de détecter
que l'architecture de 'exemple 5.3 est incorrecte. Une description formelle du systeme de
type est donnée en 5.3.5.

Types de messages

Les enregistrements sont des structures de données utilisées dans plusieurs langages.
Un enregistrement est un ensemble fini d’associations entre des noms et des wvaleurs.
Dans [54, 55|, Rémy décrit des extensions du langage ML permettant d’effectuer les opé-
rations de base sur les enregistrements: ajout/retrait d’une association nom-valeur et
concaténation d’enregistrements. Il définit également un systéme de types statique qui
garantit que les programmes ne produiront pas d’erreurs tels que 'acces a des noms d’en-
registrements inexistants. Les messages Dream peuvent étre considérés comme des enre-
gistrements associant des noms a des chunks. Les composants Dream peuvent, eux, étre
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considérés comme des fonctions polymorphes. Le polymorphisme est important pour les
deux raisons suivantes : d’une part, un composant peut étre utilisé dans différents contextes
avec différents types. Par ailleurs, le polymorphisme permet de mettre en relation les types
des interfaces clientes et serveurs, ce qui permet des descriptions plus précises du compor-
tement des composants.

Le type d’un message est composé d’une liste de couples et d’une information sup-
plémentaire. Le premier élément de chaque couple est un nom?; le second élément peut
prendre les formes suivantes :

— abs signifie que le message ne contient pas de chunk associé a nom.

— pre(7) signifie que le message contient un chunk de type? 7 associé & nom. Notons que
T peut étre une variable de type, ce qui signifie qu’elle représente un type arbitraire
de chunk.

— une variable de champ dont la valeur peut étre abs ou pre(r).

L’information supplémentaire concerne tous les noms non présents dans la liste de
couples. Elle peut prendre les formes suivantes :

— abs signifie que le type du message ne contient pas d’autres couples que ceux décrits
dans la liste.

— une variable de rangée qui peut étre abs ou toute liste de couples.

w1 = {ipc : pre(IPChunk); mc : pre(MonitoringChunk); abs}

p2 = {ipc : pre(IPChunk); mc : pre(MonitoringChunk);c : abs;abs}
us3 = {a : pre(X); abs}

g = {a:Y;abs}

us = {ipc : pre(IPChunk); Z}

Fi1a. 5.4 — Ezxemples de types de messages.

La figure 5.4 donne des exemples de types de messages. Un message de type p; contient
exactement deux chunks de types IPChunk et MonitoringChunk, respectivement associés
aux noms ipc et me. Le type us est identique au type p1. Le type ps utilise une variable de
type X, ce qui signifie qu'un message de type p3 doit contenir un chunk dont le nom est a,
mais dont le type n’est pas spécifié. Le type 4 fait intervenir une variable de champ Y qui
peut valoir abs ou pre(X), X étant une variable de type. Enfin, le type us fait intervenir
une variable de rangée Z qui représente soit abs, soit tout liste de couples.

Types de composants

Le type d’un composant est représenté par un type de fonction polymorphe. Nous ne
typons que les interfaces d’entrée et de sortie de messages (Pull et Push). La figure 5.5
donne des exemples de composants et leurs types associés. Le composant duplicator a une
entrée ¢ et deux sorties o1 et o09: il recoit des messages d’un type quelconque X sur son

1. Tous les noms de la liste doivent étre distincts.
2. Le type d’un chunk est la classe Java d’implantation du chunk.
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entrée et les duplique sur ses deux sorties. Le composant add;,. ajoute un chunk IPChunk
(associé au nom ipc) aux messages qu'il recoit ; ces messages ne doivent pas posséder de
chunk associé au nom ipc. Le composant remove;,. enleve le chunk associé au nom ipc si
celui-ci est présent dans le message. Le composant serializator recoit des messages d’un
type quelconque X. Pour chaque message, il renvoie un nouveau message contenant un
chunk de nom bac?® qui contient la forme sérialisée du message recu. Le type de ce chunk
est créé a ’aide d’un constructeur de type, noté ser. Le composant deserializator implante
le comportement dual du composant serializator.

duplicator : VX {i : {X}} — {o1 : {X}; 00 : {X}}
addipe - VX {i: {ipc : abs; X}} — {o: {ipc : pre(IPChunk); X } }
remove;pe 1 VX, Y.{i: {ipc:Y;X}} — {o: {ipc:abs; X}}
serializator NX {i: {X}} — {o: {bac : sexr({X});abs}}
deserializator VX .{i : {bac: ser({X});abs}} — {o: {X}}

Fi1c. 5.5 — Exemples de types de composants

Vérification de types

La figure 5.6 reprend l'exemple de la figure 5.3. Les ports des composants sont typés
a l'aide du systeme de types décrit dans les paragraphes précédents. L’architecture repré-
sentée sur la figure est correctement typée si et seulement si le systéme d’équations suivant
a une solution :

{X} = {ts : pre(TSChunk); Y’}
{X} ={ts:abs; 7}

Ce systeme n’a pas de solution. En conséquense, 1’architecture décrite est incorrecte.

5.3.5 Description formelle du systéeme de types

Syntaxe La syntaxe du systéeme de types pour les messages est donnée sur la figure 5.7.

Nous supposons que les variables a,b,c,... représentent des éléments de 1’ensemble
dénombrable de noms N et que les variables L décrivent des ensembles finis de noms.
Intuitivement, Dans une rangée, 'exposant L spécifie I’ensemble des noms qui ne doivent
pas étre utilisés. Ainsi, le type pu d’'un message est défini par une rangée avec () pour
exposant, puisque le type d’un message doit décrire tous les champs possibles. Pour tous
les champs qui ne sont pas dans ’exposant, une rangée spécifie si le champ est absent ou
présent avec le type 7.

Afin de définir des ensembles de champs infinis, nous utilisons des schémas de rangées
qui peuvent étre abs ou des variables de rangées. Finalement, op décrit des types de
base, qui correspondent a des types Java dans Dream. Les exposants L interdisent la

3. “bac” est 'acronyme de byte array chunk.
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i
} {ts : pre(A) ; Y}
o
{ts:pre(A); Y} -|
ol readTS
, 3 H
i
X
H =3 ?2
duplicator B
i o
} {ts:abs;Z} {ts:pre(A);Z} -|
addTS

F1a. 5.6 — Typage de l’architecture représentée sur la figure 5.3.

plu=¢€r | abs® | a:¢;pttlad rangée
¢u:=0 | abs | pre(r) champs
opu=A | B | ... types de bases
pa={p" types de messages
Tu=p | ser(r) | op @ types généraux

Fia. 5.7 — Syntaze du systéme de types pour les messages Dream.
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redéfinition de champs. Ainsi le terme {a : ; (a : §';6%)} n’est pas correct. De plus, nous
écrivons {a : ¢;b: ¢'; €} pour {a: ¢; (b: ¢';65)}).

Nous présentons maintenant la syntaxe des types de composants.

ITo=i:wI | 0 Row
C = V&@.{I@} — {I@} Component

Nous définissons N’ comme un ensemble dénombrable de ports, et nous utilisons les
variables 7,0 éventuellement décorées pour décrire des ports. Un type de composant est
composé d’un ensemble de ports d’entrée ainsi que de leur type, ainsi que d’un ensemble
de ports de sorties avec leur type. Nous supposons que les ports d’un ensemble donné
(ensemble d’entrée ou de sorties) sont distincts. Toutes les variables apparaissant dans
des types de composants sont quantifiées. En 5.3.4, nous avions utilisé la méme catégorie
syntaxique pour les variables et avons omis les exposants. La raison est que la sorte des
variables ainsi que les exposants peuvent étre déduits automatiquement. Par exemple, le
type VX.{i: {X}} — {o: {a: pre(int); X}} n’est pas correct car il n’y a pas de variable
L qui permette de le réécrire VEL . {i : {€X}} — {o: {a : pre(int);£L}} . L devrait valoir )
dans la premiere occurrence de £ et {a} dans la deuxieme.

Une définition d’architecture D est donnée par une liste de noms de composants et leur
type, ainsi qu’'une liste de connexion entre ports.

Cpu=¢ | ¢:CCp Composant
Co:=c¢ | ci=c.0,Co Connexion
D = (Cp,Co) Définition d’architecture

Une définition d’architecture (Cp,C'o) est bien formée si

— Les noms de composants dans C'p sont tous distincts.

— Pour chaque connexion c.i = ¢’.o dans Co, ¢ : C appartient & Cp pour un certain C.
De plus, 7 est un nom de port client de C' et 0 un nom de port serveur.

— Un port peut étre connecté au plus une fois.

Typage Nousnotons T, ’ensemble des types de messages p. Nous définissons une théorie
équationnelle F sur T (en omettant les exposants) par les axiomes suivants :

a:¢;(a:¢ip)=d:¢;(a:¢;p)
a: ¢;abs =a: ¢;(b: abs;abs)
a:¢;6=a:¢;(b:0;¢)

Rémy a prouvé dans [54] que le probleme de 'unification dans T modulo E est décidable
et syntactique: tout probleme d’unification qui possede une solution possede un unifiant
plus général.

A partir d’'une définition d’architecture D = (C'p,Co), nous pouvons générer un en-
semble d’équation F(D). Tout d’abord, nous obtenons une liste Cp’ en supprimant tous
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les quantificateurs dans C'p. Nous supposons que les variables sont renomés de telle sorte
que la méme variable n’apparaisse jamais deux fois dans deux types distincts de compo-
sant. Nous pouvons voir Cp comme une fonction partielle de noms de composants vers
des types de composants, et nous utilisons la notation C'p(c). Pour un type de composant
sans quantificateur C', nous notons CType(C.i) pour le type associé a I'interface cliente 1.
De la méme fagons, nous définissons SType(C.0). A laide de ces définitions, nous pouvons
définir £ comme suit:

E(Cp,Co) = {CType(Cp'(c).i) = SType(Cp'(c).0),c.i = c.o € Co}

Un définition d’architecture D est typable si et seulement si £ admet un unifiant.

5.3.6 Exemples d’utilisation

producer consumer producer consumer producer consumer
o1 {te:pre(TestChunk); abs} i {tezpre(TestChunk); abs} o~ fte:pre(TestChunk); abs} i = {te:pre(TestChunk); abs} o~ {te:pre(TestChunk); abs} i {teipre(TestChunk); abs}
i X ok xy i X i (X} o~ {ipezabs; X}
serializer deserializer serializer serializer removelP
o - tipezabs; X}
o tseipre(ser(X)): abs} i = {serpre(ser(X): abs} o {scipre(ser(X)); abs} o1 {scpre(ser(X)); abs} i = tipe:pre(IPChunk); X}
velP
i - lipeiabs; X} oL fipeiabs; X} i 4 tipeiabs; X} removel i - tipeiabs; X} o ix}
i = tipe:pre(IPChunk): X} .
addIP removelP addIP addIP deserializer
OT {ipe:pre(IPChunk); X} i = tipc:pre(IPChunk); X} OT {ipe:pre(IPChunk); X} OT {ipe:pre(IPChunk); X} i = {scrpre(ser(X)): abs}
i tipe:pre(IPChunk); X} 01Xy i tipe:pre(IPChunk): X} 01Xy i {ipe:pre(IPChunk): X} o0 X}
channelOut channelln channelOut channelln channelOut channelln
o~ fipe:pre(IPChunk); X} ,J-I X} o~ tipe:pre(IPChunk); X} ‘T X} o0~ {ipe:pre(IPChunk); X} i-‘-l X}
(a) (b) (c)

Fia. 5.8 — Exemple: une pile de composants

Le figure 5.8 (a) représente une pile de composants Dream. Le composant producer au
sommet de la pile génere des messages consistant en un unique chunk de type TestChunk
et nom tc. Son type est

producer : {} — {o: {tc : pre(TestChunk); abs}}

Le composant serializer retourne des messages possédant un chunk unique ¢ qui est la
forme sérialisée des messages recus sur le port d’entrée i. Son type est

serializer : VX {i: {X}} — {o: {sc:ser({X});abs}}

Le composant addIP rajoute un chunk de type IPChunk de de nom ipc a message qui ne
contient pas déja un chunk ipc. Son type est

addIP : VX {i: {ipc: abs; X }} — {o: {ipc : preIPChunk; X }}

ChannelOut envoie les messages sur le réseau et attend qu’ils définissent au moins un
champ nommé ipc de type IPChunk. La pile de droite effectue les actions symétriques.
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Les figures 5.8 (b) et (c) montrent deux architectures incorrectes. Dans (b), le composant
deserializer est manquant, dans (c), les composants deserializer et addIP sont inversés.
L’architecture décrite en (a) est bien typée mais celles dans (b) et (c) ne le sont pas. Consi-
derons par exemple 'architecture (b), nous déduisons des connexions entre composants les
équations suivantes (notons que les variables liées ont été renommées).

{tc : pre(TestChunk);abs} = {U}
{sc : pre(serU);abs} = {ipc : abs; Z}
{ipc : pre(IPChunk); T'} = {ipc : pre(IPChunk); Z}
{ipc : pre(IPChunk); Z} = {Y'}
{Y'} = {ipc : pre(IPChunk); X'}
{ipc : abs; X } = {tc : pre(TestChunk); abs}

groov oroov ot ot

e I e e N
= N S S N
— — ~— ~— ~— ~—

De 5.6, nous déduisons
X = pre(TestChunk); abs

Puis, a partir de 5.5, nous avons
Y = ipc : pre(IPChunk);tc : pre(TestChunk); abs
Il découle alors de 5.4 et 5.3 que
T = Z = tc : pre(TestChunk); abs
Par ailleurs, nous déduisons de 5.2 que
Z = sc: pre(serlU); abs

Les deux dernieres équations sont contradictoires et le systeme n’est pas typable.

Discussion et limitations

La limitation principale est que cette discipline de typage est trop restrictive pour
typer certains composants Dream courants. Typiquement, ils peuvent exhiber différents
comportements en fonction de la présence d’un certain label dans un message (par exemple
des composants de type routeurs). Considérons par exemple un composant route qui route
les messages qu’il regoit sur son port client, sur deux ports serveur différents en fonction
de la présence d’un label dans les messages en entrée. Nous voudrions pouvoir lui attribuer
un type de cette forme:

route : VX .{i: {a:pre(A); X}} — {o1 : {X};092 : {abs}}
A{i:{a:abs;X}} — {01 :{abs};00: {X}}

De la méme facon, certains composants peuvent émettre des messages de différents
types:

produce :{} — {o:{a: abs;b : B;abs}}
A{} —{o:{a:A;b: abs;abs}}
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Néanmoins, dans ces deux cas, nous pouvons trouver un type approximatif qui nous
permet de typer une définition utilisant ces composants. Par exemple:

route : VXY Z{i : {X}} = {o1: {Y};02: {Z}}
produce VXY {} - {o:{a: X;b:Y;abs}}

Ce faisant, nous perdons toutes garanties sur la correction de la définition d’architec-
ture, puisque évidemment, le code des composants n’est pas conforme a ces types.

5.3.7 Travaux connexes et perspectives

Le systeme de type présenté dans cette section est adapté a la vérification de contraintes
architecturales dans I'environnement a base de composants Dream. Une myriade de sys-
temes de type ont été proposés dans le cadre de langages généraux, comme ML ou Java,
ou encore dans le cadre de calcul de processus pour vérifier toutes sortes de contraintes.
Au contraire, la vérification de contraintes architecturales a recu moins d’attention, méme
si 'on peut citer quelques travaux dans la derniére décennie. On peut mentionner par
exemple le langage Wright [3], qui permet la vérification de contraintes comportementales
dans une architecture logicielle, en faisant correspondre un composant & un role. Dans le
langage ArchJava [2], un systeme de type a base d’ownership assure I'intégrité des com-
munication dans un modele de composant basé sur Java. On peut également citer [15] qui
utilise des contrats comportementaux pour des assemblages de composants. Les systemes
de type (ou relations de compatibilité) utilisés dans ces travaux traitent des contraintes
architecturales différentes de celles traités par notre systéme de type. Les contrats com-
portementaux de [15] ou le systeme Wright devraient étre étendus pour gérer les types
d’enregistrement qui caractérisent les messages Dream. Le systeme de type d’ArchJava
est concu pour assurer I'intégrité des communications, ¢.e. pour éviter l'aliasing qui peut
entrainer la perte d’intégrité d’un composant. Le travail le plus proche du notre est sans
doute le travail récent sur le systéme de type pour le systeme Ptolemy II [44], qui com-
bine un ensemble riche de types de donnés tels des tableaux ou des enregistrements non
mutables, et un systeme de type comportemental qui étend le travail sur les automates
d’interface [18, 19] pour capturer des aspects temporels d’interfaces de composants. Tou-
tefois, le systeme de type de Ptolemy II n’est pas directement applicable aux contraintes
de Dream parce qu’il se limite a des types d’enregistrements non mutables.

Une limitation évidente de notre approche est que nous n’énoncons aucun résultat for-
mel concernant les garanties fournies par le systeme de type. Le résultat a prouver serait
I’absence d’erreur d’exécution liée a la lecture d’un champ absent, I’ajout d’un champ déja
présent ou encore l'utilisation d’un champ avec un type erroné. Nous avons choisi I'ap-
proche plus pragmatique d’implanter tout d’abord un prototype et de tester ’expressivité
du systeme de types. Nous envisageons pour la suite de formaliser le comportement des
composant Dream afin de pouvoir énoncer des garanties formelles.

Par ailleurs, le systeme de type n’est pas suffisamment précis pour spécifier des compo-
sants dont le comportement est fonction de la structure des messages, comme nous 1’avons
décrit en 5.3.6. Une possibilité éventuelle pour résoudre ce probleme serait d’adapter des
travaux existants sur les types intersections décrits par exemple dans [53].
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5.4 Perspectives

Dans cette section, nous montrons tout d’abord comment le Kell calcul permet de
capturer des éléments du modele Fractal, puis nous discutons de futures directions de
recherche.

5.4.1 Fractal en Kell

Nous montrons comment un composant Fractal peut se modéliser de maniere assez
directe dans le Kell calcul (par exemple dans le 7K-calcul), en nous inspirant de [60, 38].
Un composant primitif, de nom a, se représente simplement par un kell

a[Comp]

ol Comp est le code du composant. Une interface d’'un composant est, conformément au
modele Fractal, un point d’accés vers I'extérieur. Une interface serveur correspond a un
récepteur écoutant vers le haut. Une interface client a un message (orienté vers le haut si
I'on utilise des messages orientés). Par exemple, le composant

alvv.v(0) | (get!(r) o (v(y) >(r{y) [ v(y)) | (set! (z) o (v(y) > v{z)))]

permet I’écriture ou la lecture d’une valeur, et présente deux interfaces get et set.
Un composant composite nommé a prend la forme

a[Memb | Cont]

Le processus Memb correspond & la membrane du composant et le processus Cont a son
contenu. Le contenu du composant est un ensemble de sous-composants et est donc de la
forme

Cont = ¢ [Ql] | ce | Cn[Qn]

Nous avons vu au chapitre 2 et dans les exemples de membranes programmables donnés
en 2.6 que le processus Memb décrit les interactions possibles entre les différents sous-
composants, et entre les sous-composants et I’extérieur, il permet également de controler
les sous-composant. Ce comportement correspond fidelement au role de la membrane d’un
composant de Fractal. Nous donnons dans la suite quelques exemples de controleurs.

Un contréleur de contenu permet I'ajout ou la suppression de sous-composants et peut-
étre implanté a I'aide des deux récepteurs suivants:

Add = add' (c,z) o c[z]
Remove = remove' (c) o (c[z]>0)
L’interface add permet I'ajout d’un composant donné par son nom et son contenu. L’in-
terface remove permet la suppression d’'un composant donné par son nom.
Un contréleur de cycle de vie permettant de stopper et de réactiver un composant peut
s’implanter de la maniere suivante :
Resume = resume' (c) o (c(z) > c[x])

Suspend = suspend' (¢) o (¢[z]> c(x))
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L’interface suspend suspend l'activité d’'un composant et conserve son état d’un mes-
sage. L’interface resume permet de réactiver un composant dont I’état a été sauvegardé
précédemment.

On peut facilement créer des liaisons entre des composants. Par exemple un controleur
de liaison peut avoir une interface de création de liaison définie par :

Bind = bind (¢,d,i,j) o (i (z) o j(z))

Cette interface permet de lier une interface client ¢ & une interface serveur j. Cette approche
souffre de deux limitations. Tout d’abord, il n’est pas possible de supprimer une liaison et
le nom d’une interface seul ne suffit pas a priori pour la désigner de maniere non ambigué.
Un traitement plus satifaisant des controleurs de liaison est donné dans [38].

5.4.2 Vers un langage d’architecture dynamique

Nous venons de montrer que le Kell calcul permettait de représenter les caractéristiques
principales du modele de composants Fractal. En prolongeant ce travail, on pourrait envi-
sager de spécifier completement Fractal a I'aide du Kell calcul, ou d’une version autorisant
le partage de Kell comme [38]. Une application intéressante du Kell calcul consiste a
I'utiliser comme base d’un langage de description d’architecture dynamique. Les langages
d’architecture utilisés habituellement proposent une description statique de ’architecture
d’une application, correspondant par exemple a son état initial. Dans des systemes ou les
reconfigurations dynamiques sont courantes, il est souhaitable de disposer d’un formalisme
permettant de spécifier les reconfigurations possibles. Nous pensons que le Kell calcul est
un candidat pour une telle application. Un avantage important serait de pouvoir hériter des
différents résultats sur le calcul, comme les résultats sur le typage et 'implantation des
chapitres précédents. Nous espérons notamment utiliser notre prototype d’implantation
comme moteur de déploiement d’application Fractal.

Le systeme de type présenté en 5.3 permet de vérifier qu'un ensemble de composants
Fractal, spécialisés dans le traitement de messages, sont assemblés de maniere cohérente,
par rapport a des contraintes sur la forme des messages traités par les composants. Il ne
permet pas de prendre en compte d’éventuelles reconfigurations. Pour un nombre faible
de reconfigurations, on peut simplement considérer & la main toutes les configurations
possibles. Une maniere plus satisfaite de traiter le probleme serait d’intégrer justement ce
systeme de type a un langage de description d’architecture dynamique.
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Chapitre 6

Conclusion

A travers cette theése, nous avons contribué & la définition du Kell calcul, un langage
minimal destiné a la programmation des systémes répartis a grande échelle et la program-
mation par composants. Nous avons développés des techniques de typages pour assurer
certaines propriétés et avons proposé une implantation basée sur une spécification formelle
de machine abstraite.

Au chapitre 2, nous avons rappelé les critéres de conception du Kell calcul avant de
le définir formellement. Le Kell calcul est une famille de langage d’ordre supérieur, avec
localités, et un opérateur de passivation. De plus, les actions du Kell calcul vérifient un
principe d’action locale qui permet notamment une implantation répartie efficace. Nous
avons présenté deux instances particulieres, le wK-calcul et le jK-calcul, utilisant deux
types de récepteurs différents.

Dans le deuxieme chapitre, nous avons étudié le typage du Kell calcul a travers deux
systemes de type. Le premier permet d’une part d’éviter certaines erreurs de program-
mation simples, et d’autre part de distinguer certaines localités non passivables. Une ca-
ractéristique originale de ce systeme de type est qu’il est défini de maniere générique,
indépendamment d’un langage de motifs particulier. Le deuxiéme systéeme de type permet
d’assurer I'unicité des noms de localité, et est basé sur un typage fin des processus.

Dans le troisieme chapitre, nous avons proposé une implantation du wK-calcul, basée
sur une machine abstraite que nous avons spécifié formellement. Nous avons défini deux
niveaux de raffinements de spécification. La premiere a été prouvée équivalente au calcul, a
I’aide d’une bisimilarité barbée forte. Pour la deuxieme, nous avons conjecturé un résultat
de correction. Une originalité de notre machine abstraite par rapport a des travaux simi-
laires est que nous gardons une vue abstraite du réseau qui est modélisé lui-méme comme
un terme du Kell calcul. Notre implantation consiste en un interprete pour un langage
simple basé sur le Kell calcul. Plusieurs interprétes peuvent communiquer a 1’aide d’un
modele de communication réparti simple modélisé dans le calcul.

Dans le dernier chapitre, nous avons présenté le modele de programmation par com-
posants Fractal. Ce modele de programmation a été notamment utilisé pour la program-
mation d’intergiciels & messages. Dans ce cadre, nous avons défini un systeme de type qui
permet de vérifier un ensemble de contraintes sur une architecture logicielle. Ce systéme
de type permet de garantir la cohérence d’un assemblage de composants spécialisés dans
le traitement des messages.

Nous discutons maintenant différentes perspectives de recherches ouvertes par cette
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these. Tout d’abord, le travail sur le Kell calcul peut étre poursuivi de plusieurs manieres.
Le modele peut-étre enrichi de maniere a permettre le partage de localités. Ce travail a été
initié dans [37] mais ne prend pas en compte de maniére satisfaite le controle des localités
partagés. Par ailleurs, afin de modéliser des comportements de défaillance plus précis il est
nécessaire de disposer d’aspects temporels dans le calcul pour représenter des détecteurs
de panne par exemple. Un travail dans cette direction a été effectué en [5] pour le 7-calcul.
Finalement, il n’existe pas de caractérisation co-inductive d’'une équivalence contextuelle
faible pour le calcul. En particulier, la caractérisation donnée dans [59] se limite & une
forme forte d’équivalence. A notre connaissance, ce résultat n’a jamais été prouvé pour
pour les calculs proches du Kell calcul comme [35, 16].

Concernant le typage, notre systeme de type générique peut étre amélioré en permet-
tant un controle plus fin de la passivation. Par exemple, on aimerait pouvoir spécifier des
types de passivation plus restrictifs de la forme u[z]>0 qui consistent simplement a dé-
truire une localité, ou de la forme u[x]>v[ulz]] qui n’implique pas de capturer I’état du
processus contenu dans u.

Le systeme de type garantissant 1'unicité des noms de kells actifs est complexe et sans
doute difficilement utilisable en pratique. Néanmoins, on peut espérer que les techniques
utilisées (en particulier, l'utilisation de noms dans les types de processus) puissent avoir
des applications pour garantir d’autres propriétés. Tout d’abord, un résultat d’unicité des
noms de sous-kells locaux serait intéressant et semble atteignable. Nous aimerions égale-
ment disposer d'un systeme de type permettant d’interpréter les kells comme des com-
posants et garantir des propriétés d’intégrité d’assemblages de composants (par exemple,
on voudrait garantir que des dépendences hiérarchiques entre certains composants sont
toujours respectées et cela en présence de reconfiguration).

Concernant 'implantation du calcul, une preuve de correction de la machine raffinée
est désirable, d’autant plus que les regles de réduction sont relativement complexes. Les
propriétés conjecturées sont sans doute atteignables par des techniques semblables a celles
de la machine simple, bien que fastidieuses. Toutefois, la propriété de correction est relati-
vement faible et malheureusement, on ne peut espérer une preuve de complétude puisque
I'implantation de la composition est déterministe et élimine des comportements valides du
calcul.

Notre prototype est encore trop limité pour pouvoir programmer des exemples inté-
ressants et nous aimerions avoir dans notre langage la possiblité de communiquer avec
du code OCaml natif en utilisant des kells comme structure d’accueil. Nous souhaitons
également implanter le partage proposé dans [37]. Le partage semble en effet nécessaire
pour utiliser le langage de maniere effective.

Le systeme de type pour Fractal présente deux améliorations possibles. Tout d’abord,
nous n’avons prouvé aucun résultat de correction. Pour cela, nous envisageons de définir
un langage pour spécifier le comportement des composants et rendre possible une propriété
de correction du systeme de type. Ensuite, les contraintes que ’on peut exprimer sur les
composants ne permettent pas de caractériser tous les composants couramment utilisés.

En plus des extensions que nous venons de considérer, nous pensons qu’un travail
particulierement prometteur consiste a appliquer le Kell calcul au modele Fractal. Dans
Fractal, les applications sont décrites comme des assemblages de composants a ’aide d’'un
langage de description d’architecture (ADL). Ce langage ne prend pas en compte les re-
configurations du systéme au cours du temps. Le Kell calcul permet d’exprimer naturelle-
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ment les opérations de reconfiguration de Fractal et constitue donc un bon candidat pour
un ADL dynamique. Les techniques développées dans cette these deviennent directement
applicables. Nous aimerions par exemple utiliser notre prototype comme moteur de dé-
ploiement d’applications Fractal (le déploiement d’application, consistant & déplacer des
parties de logiciels dans différents emplacements, est un cas particulier de reconfiguration).
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Annexe A

Preuves du chapitre 3

A.1 Types génériques

Lemme A.1.1 (Affaiblissement) SiI't P : proc, alors 'yu: 7+ P : proc.

Preuve 3 Immédiat par induction sur la taille de 'arbre de dérivation. Le cas T.TRIG
utilise 'axiome 3.1 de la définition 3.2.1

Lemme A.1.2 (Renforcement) Si I''u : 7 = P : proc et u ¢ fn(P)U fu(P), alors
I'EP:proc.

Preuve 4 Immédiat par induction sur la taille de Uarbre de dérivation. Le cas T.TRIG
utilise laxiome 3.2 et le fait que si x ¢ fa(E>P) U fu(€> P) alors x ¢ fn(&) U fu(§).

Lemme A.1.3 (Substitution) Six : 7+ P :procetI' -V : 7, alors I' = P{V/x} :
proc.

Preuve 5 Par induction sur la dérivation de typage. Détaillons le cas T.TRIG. On a
(1) type((T,z : 7),6,1)
2y € fu(§) = (yo)eT,x:7
3z : 7.+ P: proc

L’hypothese d’induction appliquée d (1) nous donne T'\I'" - P{V/x} : proc. On distingue
deux cas.
~yé fu(). On a d’aprés 3.2, type(T,E.I"). On déduit de (2),

y € fu§) = (yo) el
On conclut alors par T.TRIG
I'F(&>P){V/x} : proc

-y € fu(&). On a d’aprés (2), (y,0) € T, et par conséquent T = o. D’aprés le lemme
??, onaV =u et doncTFu:o. On a alors par Uaziome 3.3, type(,&{u/z},I").
On applique alors la régle T.TRIG.

LI &{V/xz}e P{V/x} : proc
On conclut en remarquant que E{V/x}> P{V/z} = (> P){V/x}.
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Lemme A.1.4 On suppose m = Cp,{V'}. Si l'une des propositions suivantes est vraie :

Am)ATFm: 7 (A.1)
YTm)ATEFm: 7 (A.2)
V(Um)ATFU : 7 (A.3)
LUm)ATFU 7 (A.4)

Alors on a T'FV : 7 avec 7 =T'(en{Cp,}).

Preuve 6 Tout d’abord, nous définissons une classe simplifiée de contexte dans lesquels
les annotations de directions sont effacées.

u(Vi, ooy oy, Va)

Soit C le contexte obtenu en effacant les annotations de direction de C,,. Puisque nos
types ne prennent pas en compte d’information de direction, on a I' = C{V} : . On
montre alors le résultat par induction sur la forme de C.

Preuve 7 (Preuve du théoréme 1) Par induction sur la dérivation de la relation de
réduction et par cas sur la derniere dérivation utilisée. Nous ne détaillons que le cas
R.RED.L, le cas R.RED.G est similaire, et les autres cas ne posent pas de probléme.

({DP)‘U1|U2’U3—>P(9

FF(fDP)|U1‘U2|U3!7T

On a par les prémisses de la régle R.RED.L
ma‘tCh’<§7U1 ‘ U2 ’ Mb79>

On a aussi A(Ur), Y(Ua), Y(Us,My). De plus, par les prémisses du jugement de typage,
on sait que type(T &) et T, IV P .
On veut prouver que I' = PO : w. Par le lemme A.1.3, il suffit de montrer que

Vz € dom(0).T + 6(x) : T'(z)

On sait par Uaziome 3.5 que dom(6) = dom(T"). Soit x € dom(T"), d’aprés la définition 77,
il existe un contexte C,, tel que Uy | Uy | My, = Cp{6(x)}. On déduit alors par le lemme
A1

[(en(Cp)) =7 AT FHO(z): T

D’aprés Uaziome 3.5, on a I"(z) = I'(enp,(Cy)) et Uon déduit le résultat.
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Preuve 8 (Preuve de la proposition 3.2.2) Il suffit de vérifier que le prédicat type
vérifie les axiomes de la définition 3.2.1. Seul le cas 3.5 est non-immédiat. On suppose :

type(T,6,T)
match(§,M,0)
Va € dom(0).M = C,,,{0(2)} AT(cn(Cp)) =7

On veut montrer que dom(f) = dom(I") et I'(x) = 7. Supposons que & = u(x1,...,Tp).
D’apres les définitions des prédicats type et match dans le mK-calcul :

(u,chan{(ty,...,m)) €T
M =ut(Vy,...\V,)
IV'=21:71,...,%n: Tn

0= {%/wl,,vn/l‘n}

On a clairement dom(I'") = dom(0). Soit x € dom(0). Pour fizer les idées, on suppose que
r = 21. On a alors Cy, = u{-,Va,...,V,,). Par définition, on a T'(en(C,,) = u) et donc
7 =m1. On en conclut que I''(z) = 7.

Le cas ou § = ulx| se traite de la méme maniére.

A.2 Unicité des noms de kells actifs

A.2.1 Lemmes sur les jugements de bonne formation

Lemme A.2.1
1. (Instanciation) SiTF 0 : inst et T+ J, alors TOF J.
2. (Affaiblissement) Si Tyu : st Env, u ¢ dom(I") et T,I" + J, alors Tyu : s,I" F J.
3. (Renforcement) SiUyx : s,I' & J, alors U)X+ J. SiT,a: s,I" b J, alors T,T"{0/a} -
J{0/a}.
4. (Echange) SiTyw:sw:s "+ J etué fn(s'), alors Tw:s' w: s+ J.

Preuve 9 Par induction sur les dérivations de typage.

A.2.2 Lemmes structuraux sur le jugement de typage

Lemme A.2.2 (Echange) SiT,u :sw: s, P:7 etué¢ fn(s), alors Tw : s u :
s,IV+P:T.

Preuve 10 On raisonne par induction sur la dérivation de Ty : s,v @ 8/ T+ P : 7. Les
cas T.SuB, T.NIL et T.ID utilisent le lemme A.2.1 (4). Les autres cas sont immédiats par
nduction.

Lemme A.2.3 1. SiT FV :0, alors V € VARS U NAMES.
2. SiTFV:(HX, alors (V(F)X) €T.

Lemme A.2.4 (Inversion de la relation de typage)
1. SZ'FFP1|P2:T GZOTST:Al,AQ,Fl—PltAl etFI—PQ:AQ.
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2. SiTktva:s.P:1 aveCSZVB.'y, alors T=A,T,a: st P: A et fu(s) =0.

3. SiTkwva:sP:7 avecs=VP\, alorst=A, T,a:sk P:Aw{a} et fu(s) =0,
Ktype(\a).

4. SiTFw(V): 71, alors on a (a,vﬁ.m)AG) el et 'V : 7. De plus il existe une
instanciation 0 telle que T F 0 : inst, A0 < 1 et 7/ < 71,0.

5. SiT Fwl[P]: T, alors on a (a,VE.kell(w)AaﬂAfl) el et P: A. De plus il existe
une instanciation 0 telle que T'F 6 : inst, (w,A.0) UALO < 7 et A < AL6.

Lemme A.2.5 (Affaiblissement) Si yu : s - Env, u ¢ dom(I’) et T,\TV F P : A, alors
Fu:sI"FP:A.

Preuve 11 On raisonne par induction sur la taille de la dérivation de T,I' = P : A. On

ne détaille que les cas non immédiats.

T.NiL On applique le lemme A.2.1 (2) au jugement T'.I" = Env et on conclut par applica-
tion de la régle T .NIL.

T.ID On applique le lemme A.2.1 (2) au jugement T'.I' = 0 : inst et on conclut par T.ID.

T.RES.C On peut supposer a # u. On applique Uhypothése d’induction a T\ ,a : s+ P : A
en remarquant que u ¢ dom(I",a : s). On conclut alors en applicant la régle T.RES.C.

T.RES.K Similaire au cas T.RES.C.

T.TRIG.MSG On peut toujours renommer T pour avoir u ¢ T, et donc u ¢ dom(I'"Z : T).
On peut donc appliquer Uhypothése d’induction o T,\I'T : 7 = P : A. On peut
également renommer B pour avoir ftu(s) N fto(Tyu : s,IV7 : 7) = 0. On conclut
alors par T.TRIG.MSG.

T.TRrIG.PAss Similaire au cas T.TRIG.MSG.

Lemme A.2.6 (Renforcement)
1. (Variable) SiTyx: sI' = P:71 et x ¢ fu(P), alorsT,I"+ P : 7.

2. (Nom) SiT,a:sI"t+P:7 etag¢ fa(P), alors I.I"{0/a} = P : 7{0/a}. En particu-
lier, si s est un type de canal (i.e. s=VG.y), on a TV F P : 1.

Preuve 12 Les deux parties se font par induction sur la dérivation de typage. Dans la
premiére partie, les cas T.NIL et T.ID sont conséquence du lemme A.2.1(3). Les autres
cas sont immédiats par induction.

Dans la deuziéme partie, les cas T.NIL et T.ID se déduisent du lemme A.2.1(3). Dans
le cas T.SUB, on suppose que le jugement hypothése s’écrit Tya : s, IV = P : 7'. On ap-
plique Uhypothése d’induction a la dérivation Tya : s,I" = P : 7, et le lemme A.2.1(3)
au jugement T'ya : s,IV = 7 < 7. On conclut en appliquant la régle T.SUB. On traite
le cas T.PAR en appliquant ’hypothese d’induction aur prémisses et en remarquant que
A {0/a},Ao{0/a} = (A1,A2){0/a}. Les autres cas sont immédiats par induction.

Lemme A.2.7 (Instanciation) SiI'FP:7 et 't 0 : inst alors T+ P : 76.

Preuve 13 Nous raisonnons par induction sur la dérivation de I' = P : 7. Nous ne
détaillons que les cas non immédiats.

T.NiL On applique le lemme A.2.1(1) au jugement I' = Env et on conclut par la régle
T.NiL.
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T.SuB On suppose que le jugement hypothese s’écrit T' = P : 7'. On applique I’hypothése
d’induction a la dérivation T P : 7, et le lemme A.2.1(1) au jugement T+ 7 < 7'.
On conclut en appliquant la régle T.SUB.

T.RES.K On aa ¢ dom(I') et a ¢ A. Par conséquent, a ¢ AfB. Par induction, on obtient
I'b.a:s0 - P : AOW{a}. De plus ftu(s) = 0, par conséquent s6 = s. On conclut
alors par la régle T.RES.K, les autres prémisses étant trivialement vérifiés.

T.TRIG.MsG On peut toujours renommer 5 pour avoir ftu(I'0) N 5 = (). Le résultat est
alors immédiat par induction.

T.TRrIG.PAss Similaire au cas T.TRIG.MSG.

Lemme A.2.8 (Substitution) SiT',z: 7, I"FP:7 etV :7 alorsT,I" F P{V/x} :

7.

Preuve 14 On raisonne par induction sur la dérivation de P. Nous ne détaillons que les
cas non triviau.

T.SuB On applique U’hypothése d’induction a la premiére prémisse, et le lemme A.2.6(1)
d la deuziéme. On conclut en appliquant la régle T.SUB.

T.NiL Conséquence du lemme A.2.6(1).

T.ID Si x # u, on conclut par le lemme A.2.6(1). Si x = u, le résultat est donné par
Uhypothéese ' =V . 7 et le lemme A.2.5.

T.RES.C On choisit a de telle sorte que a ¢ fn(V). Par induction, on a alors T, ', a :
s b P{V/z} : 7'. On conclut alors facilement par induction en remarquant que

va:s.(P{V/z}) = (va:s.P){V/z}.
T.RES.K Ce cas se traite comme le cas T.RES.C.
T.MsG La jugement hypothese peut s’écrire
Tz I V) : A

On a alors Tyx : 7' T u: (B et Tyx : 7' T = V] . 7. Par induction, on a
DI FV/A{V/z} 7 et T 7/ I Fu{V/z} : (7). On conclut en appliquant la régle
T.MSG a ces deux jugements. Il convient néanmoins de remarquer que si r = u, on
a nécessairement T/ = (7~'>tA, et d’aprés lemme A.2.3, V € NAMES U VARS.

T.KELL Similaire au cas T.MSG.

T.TRIG.MSG Le jugement hypothése peut s’écrire T, y: 7/, I" - w(Z)>Q : ). On a alors

Ly: 7, I, 2:7TFQ: A
(u,(ﬂtA) el y: 7, 1

De plus, on peut toujours supposer T N fu(V) = 0. Par induction, on a alors

T, 2:7FQ{V/y}: A

On distingue deux cas

— u # y. On peut appliquer la régle T. TRIG.MSG. On a alors T, T" F a(Z)>(Q{V/y}) :

0. On conclut en remarquant que a{Z)>(Q{V/y}) = (w(ZT)>Q){V/y}.
~u=y. On a alors 7 = (F)X. On déduit d’aprés le lemme A.2.3 que (V,7') €
Ly:7I"7: 7' et on peut conclure comme avant par application de T.TRIG.MSG.
T.TriG.PAss Similaire au cas T.TRIG.MSG.
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A.2.3 Lemmes de préservation

Preuve 15 (Preuve de la proposition 3.3.2) La preuve se fait par induction sur la
taille de la dérivation de P = Q, et par cas sur la forme de la dérivation I' - P : 7
en utilisant le lemme A.2.4. On va prouver en fait simultanément les deux propositions
sutvantes.

1. SiTFP:7etP=Q, alorsT'HQ : 1.
2. 5iTHQ :7TetP=Q, alorsT'H P : 7.

On introduit la deuxiéme proposition pour pouvoir utiliser ’hypothése d’induction dans
le cas correspondant a l'axiome de symétrie. Nous détaillons maintenant les seuls cas non
immédiats.

S.Nu.CoMmM On suppose que le jugement hypothése s’écrit
va:svb:s' . P=vb:s.va:s.P

aveca # b etT Fwva:svb:s' P:A. Ona également b ¢ fn(s) et a ¢ fn(s').
On suppose de plus s = V3. et 8 = VB.N. On peut appliquer deux fois le lemme
A.2.4(2). On a alors

Tya:s,b:s'FP:Aw{a}w{b}

Avec ftu(s) = ftu(s’) = 0. Par ailleurs, Uhypothése a ¢ fn(b) nous permet d’appli-
quer le lemme A.2.2. On obtient

[b:s,a:sFP:Aw{a}lw{b}

On en déduit le résultat par deux applications successives de T.RES.C. Les autres
cas se traitent de maniére identique.

S.NU.PAR Il y a quatre sous-cas a considérer selon le sens de lecture de la régle (extrusion
ou intrusion) et le type de s (canal ou kell). Le raisonnement étant identique dans
les deux cas, on ne traite que le cas ot s est un type de kell, c’est a dire s = VB./\.
extrusion, a kell D’aprés le lemme A.2.4(1 et 3), on aT'F (va: s.P)|Q : AA

avec Tya : s B P : AW{a} et T+ Q : A'. On a également fu(s) = 0 et
Ktype(\,a). Par affaiblissement (lemme A.2.5), on a Tya : s F Q : A'. On
déduit alors de T.PAR

Ta:skEP|Q:(AwW{a}),A

Par ailleurs, puisque a ¢ dom(I'), on a a ¢ A’ et par conséquent (AW{a}),A" =
(A AW {a}. On conclut alors par T.RES.K

F'Fva:s.P|Q:AAN

intrusion, a kell D’aprés le lemme A.2.4(3), on aT,a: st P|Q: AW{a} avec

fu(s) = 0 et Ktype(s,a). D’aprés le lemme A.2.4(1), on a Tya : s b P : Ay,
Fa:stQ:Ay et AW{a} =A1,As. On a alors deux cas possibles.

—a€Ay1. On aalors Ay = Ay W{a}. Par T'RES.K onal'Fva:s.P: Al

Par ailleurs, comme par hypothése a ¢ fn(Q) et a ¢ Ao, on a d’apres
A.2.6, T FQ:Ay. On obtient par T.PAR

[k (va:s.P)|Q:ALA,

D’ot le résultat en remarquant que A}, Ay = A.
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— a € Ag. On peut écrire Ay = AL W {a}. On a alors par A.2.6, T+ Q : A,
OnadeplusT + Ay < Ayw{a}. Par T.SUB on déduitT'ya : st P : Ayw{a}
et par T.RES.K, ' Fva : s.P : A1. On obtient par T.PAR
Lk (va:s.P)|Q:AA,
D’ot le résultat en remarquant que Ay,AL = A.
Sc-Context On procéde par sous-induction sur la structure de E. Le cas E = - est

immédiat. Les trois autres cas se traitent de maniéere similaire. On utilise le lemme
d’inversion. On applique U’hypothése d’induction et on conclut en appliquant les régles
de typage.

Preuve 16 (Preuve de la proposition 3.3.4 ) Par induction sur la dérivation de P ~

P

SR.KELL On a par hypothése

alvb : 5.Q] — vb : 5.a[Q)]
Fkalvb:s.Q|: T

Remarquons que le processus P étant clos, on wutilise un nom a, plutét qu’un iden-
tifiant quelconque u. On se limite au cas ou s = VB.)\. Le cas ou s est un type de
canal ne présente pas de difficulté. On a par hypothése sur l’environnement de typage
(a,8') € T avec s' = VB.kell(a),—n, et fu(s') = 0.

D’apres le lemme A.2.4(5),

'-6: inst (A.5)

(a,pf) LA <T (A.6)
b:stkQ:Aw{b} (A.7)
I'EA<po (A.8)

Fu(s) =10 (A.9)
Ktype(\,b) (A.10)

On définit alors l'instanciation 0’ de la maniére suivante

elz{pﬁp%{b}
B — 30

Notons que l'on a bien b ¢ pO car 6 est bien formée dans l’environnement I' qui ne
contient pas b.
Par T.ID, on a

Lb:sta:kell(a)guipy—n,or

Par ailleurs, on déduit de A.8
Ib:skEAw{b} <pbw{b}
Tb:st (a,p0W{b}),A.0" < ((a,p0),A.0) W {b}
On déduit alors de T.SUB et T.KELL
FFuvb:salQ]:T
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SR.CTX On raisonne par sous-induction sur la structure du contexte d’évaluation. Lorsque
le contexte a pour forme E = va : V3.)\., on utilise la régle T.RES.K (plus précisé-
ment, le lemme d’inversion) et on peut appliquer I’hypothése d’induction, [’environ-
nement T',a : VB.)\ reste bon en raison de I’hypothése Ktype(a,\) dans la regle.

SR.STR Immédiat par induction en utilisant le lemme 3.3.2.

Preuve 17 (Preuve du théoréme 3) On raisonne par induction sur la dérivation de
P — Q. Pour simplifier, on se place dans le cas monoadique et I’on considére seulement
le mK-calcul.
R.Loc On suppose

a(V) | (a(x)>P) — P{V/x}

I'Fa(V) | (a{z)>P): 7

D’apres le lemme A.2.4(1), on a T = A1,Ag avecT' F a(V) : Ay et I'F a{x)> P : Ag.
D’aprés le lemme A.2.4(4), on a (a,V§.<Ta>tAa) el eV 7, oub est une
instanciation bien formée dans T' telle que A0 < Ay et 7/ < 1,0. Par ailleurs, on
al'x :17g b P : Ay Parle lemme A.2.7, on a T0,x : 7,0 & P : Ay0. De plus
' =T. Par la régle T.SUB, on a I' H V : 7,0. On applique alors le lemme A.2.8
et on obtient T' = P{V/x} : As0. Par T.SuB, puis T.PAR, on conclut finalement
'k P{V/{L‘} : AI,AQ.
R.PaAss Ce cas est similaire au précédent. On a

a[P] | (alz]>Q) — Q{P/x}
I'FalP]| (az]>@Q) : 7T

D’aprés le lemme A.2.4(1), on a 7= A1,As. T'Fa[P]: Ay et T'Fafz]>Q : Ag.
D’aprés le lemme A.2.4(5), on a (a,VE.kell(w)AaﬂAa) eletl’FQ: A, avec 0 une
instanciation telle que T 0 : inst, (w,A0) UALO < Ay et A < A0. Par ailleurs,
onalyx: Ay FQ: Al Parlelemme A.2.7, on a TOx : A0+ P : AlLG. De plus
' =T. Parla régle T.SUB, on a I' = P : A,0. On applique alors le lemme A.2.8 et
on obtient T+ P{V/x} : ALO. On a par ailleurs AL,f < (w,A0)UALD < Ay < Aq,A9
Par T.SuB, puis T.PAR, on conclut finalement T' = P{Q/x} : 7.

Les autres cas se traitent de maniere standard.

A.2.4 Progres

Preuve 18 (Preuve du théoréme 2 ) On montre par induction sur la dérivation de
typage de P que si I' = P : A, alors P n'est pas erroné et de plus, kellname(P) C
A. T.SuB et T.RES.C sont immédiats par induction. Les cas T.NIL, T.TRIG.MSG et
T.TRIG.PASS sont triviauz également puisque kellname(P) = emptyset. Le cas T.ID ne
se produit jamais puisque P = a n’est pas syntariquement correct et P = x n’est pas
clos. Dans T.PAR, A1,Aq est un ensemble par hypotheése. Par conséquent, Ay et Ay sont
des ensembles disjoints. Par induction, on a kellname(P;) C Ay et kellname(Ps) C As.
On alors kellname(Py | P2) = kellname(P1) U kellname(P) C A1,Ay. Finalement, dans
T.RES.K, on a par induction kellname(P) C A et on a bien kellname(va : s.P) C A—a.
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Annexe B

Preuves du chapitre 4

B.1 Résultats généraux

Dans la suite, nous généralisons la relation = aux arbres. Si M et N sont deux arbres
vérifiant les prédicats tree(M,l,p,m) et tree(N,l,p,m), on a M = N si et seulement si
Mo = No' ol o et ¢’ sont des renommages injectifs des noms de localités et des noms
résolus (si aucune confusion n’est possible, on les appelera simplement renommages). On
définit de plus la fonction names qui renvoit l’ensemble des noms résolus et noms de
localité d’une machine, et resnames qui renvoit les noms résolus d’'une machine.

Preuve 19 (Preuve du théoréme 4) La preuve se fait par induction sur la structure
d’arbre de M.

Preuve 20 (Preuve du lemme 4.2.8) Immédiat.

Lemme B.1.1 Si M = M’ alors M = L | M" avec L = M"™ et M' = M" | M". De
plus L = M"" est une des régles d’aziome définissant —.

Preuve 21 Immédiat.

Lemme B.1.2 Si M — N alors M' = My | M", My — M} et N = My | M". De plus
My — M, est une des régles d’aziome définissant .

Preuve 22 Immédiat.

Lemme B.1.3 Si M 2N et M = M', M — M’ ou M — M’ alors N = N’, N — N’,

N — N’ respectivement, avec M' = N'.

Preuve 23 Par définition de =, on a tree(M,l,p,m) et tree(N,l,p,m). De plus, d’aprés

le théoréme 4, on a dans tous les cas tree(M’l.p,m). D’aprés le lemme B.1.1, on a

M = Lo | Ml avec Ly = M{". Nous considérons le cas ou Ly — M[" correspond a la régle

M.S.NEw. On a:

ig fresh
lo : pol(va.P) | Qlmy,so — lo : po[P{io/a} | Qlmo,so
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Par ailleurs, on a Mo = No' avec o et o’ deux renommages. On peut écrire N = Ly | M{
avec Loo = Lo’ et M{lo = M{'o’ et

Li =l :pi[(va.P') | Qs
Ainsi, on a par M.S.NEW :

i1 fresh
h:pi[(vaP') [ Qlmys, = b pi[P'{in/a} | Qmy sy

On a de plus M}" = 1y : p1[P'{i1/a} | Qlmy.5, et N = MJ" | M = N'. On peut
construire deux renommages T et 7' tels que N't = M'7t". On en déduit M’ = N'. Les cas
correspondant ¢ M.S.CELL et M.S.ACT sont similaires.

On procéde de méme pour — en utilisant le lemme B.1.2. Le résultat pour — découle
de la définition de cette relation.

Lemme B.1.4
~SiME U et MS VaorsUS NetVS N avee NN
~Si M M et M S M alors, il existe un N tel que M" — N et M’ '~ N,

Preuve 24 Nous prouvons la premiére partie. Elle peut étre illustrée par le diagramme

sutvant :
M
U Vv
= v v;
N SRV N’

Nous prouvons tout d’abord que si M — U et M SValorsUX2V oulU SN etV=N
avec N =2 N’ :

g gty G v
e '

On raisonne par cas sur les régles de réduction qui conduisent a U et V. Nous pouvons
appliquer le lemme B.1.1: M = Lo | M|, et Lo =Y M ot la derniére réduction correspond
o Dun des axiomes définissant =. De la méme facon, M = Ly | M| et Ly = M}. Si
Lo # Ly alors M = Lo | L1 | M} et le résultat est conséquence de la régle M.S.CTX et
d’un éventuel renommage des noms de localités ou des noms résolus. Si Lo = L1, il y a
neuf cas a considérer, en fonction des axiomes utilisés pour chaque réduction.
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Pour le cas général, considérons le prédicat suivant :
Hop) 2 MS"UAME"V) =
(U S NAV S N avee N2 N' ' < max(n,p),p’ < max(n,p))

Le résultat découle de la proposition ¥Yn,p > 0,H(n,p) qui peut étre prouvé par induction
sur N = max(n,p), en utilisant le cas précédent est le fait que = est clos par réduction

pour la relation —.
Prouvons maintenant la deuxiéme partie. Il suffit de prouver le diagramme suivant :

/

N

v

L
IR

N

On le prouve par induction sur n. Supposons le diagramme vrai pour n donné et supposons
—n+1 = =
de plus M +— M’ et M S M. onaM S U S M pour une certaine machine U.
— %
Par induction, on a U — V et M' = V' =V pour deur machines V et V'. De plus,

comme U = M" on peut appliquer le casn = 1 et on a V. > N et M" — N pour
=* = *
une certaine machine N. A partir de M = =V, V = = N et du lemme B.1.3, nous

*
déduisons M' = = N.

M
M U
Sty o 7 "y
v M
S { ya =

1l reste maintenant a prouver le résultat pour n = 1. D’apreés les lemmes B.1.1 et B.1.2,
onaM=My| M et M = M| M avec M = Ny et M{ — N| ou seules les régles
d’aziome sont utilisées dans ces deux réductions. Si My et M|, correspondent a des localités
différentes, alors le résultat est immédiat. Autrement, il y a plusieurs cas a considérer, en
fonction des axiomes utilisés pour écrire les réductions. Tous les cas étant similaires, on
ne considéere que le cas correspondant auz axiomes M.S.NEW et M.OUT ou la localité
réduite par M.S.NEW est celle contenant le message dans M.OUT. On a

Mo =1:p[(ve.P)| Plys = 1:p[P{i/c}| Plrs

My=1:plp | Plrs |1 ql(€>Q) | Rlm,s = 1:p[P "y s |1 q[Qp | Rlm,s

et
My =1:p[(ve.P)| Plps=1:plcp| P"rs
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On déduit que My et M|, peuvent s’écrire
Mo =1:p[(ve.P) | &p | R]v s

My=1:plép | (ve.P)| Ry |l :q[(€>Q) | Rlm,s
De plus, on a
No=1:p[P{i/c} | o | Rv s

Ny =1:p[(ve.P) | Rps |l :qQo | Rlm.s
D’apres les régles M.OUT, M.S.NEW et M.S.CXT on a

Lep[P{i/c} [ € | Rvs |12 q[(€>Q) | Rlm,sr

= Lp[P{i/c} | Rys |1 q[Qe | Rlm,s
L:pl(ve.P) | Ry s |1 : qlQp | Rlm.s

S LplP{i/e} | Rvs |12 q[Qp | Rlm,s
Finalement, si Ny = 1: p[P{i/c} | Rlrs | ' : q[Qp | Rlm,s et N = Ny | M{, on a
No| My — N et N | Mj S= N.

Lemme B.1.5 Une relation R est contextuelle si MRN implique E{M}RE{N} pour
tous les contextes E. Si M est une machine telle que tree(M,l,p,m) et E est un contexte,

~

on a tree(E{M},l.,p,m). De plus, les relations =, =, —, =, — et = sont contextuelles.

Preuve 25 Nous prouvons la conservation de la structure d’arbre et la contertualité de =,
—, = et = par induction sur la structure de E. On détaille la preuve pour la relation =.
Supposons que M = N avec tree(M,l,p,m). Si E = ., le résultat est immédiat. Supposons
que pour un contexte E on ait E{M}o = E{N}o’ avec o, o' deux renommages injectifs.
On peut écrire E{M} =1:p[Plys| M et E{N} =1:p[P'|ns | N .

E = q[E]

plE{M}o] =1:p[0];n | n:q[Poliss | M'o{n/l}
plE{N}o'| =1:p[0]n | 0 : q[P'c")1 g0 | N'o'{n'/I}

On peut choisir T,tau’ deuz renommages injectifs tels que p[E{M }|7 = p[E{N}]7’.
E—E|Q

E{M}o | Q =1:p[Po | Qlyso | M'o
E{N}o'|Q=1:p[P'd" | Qlmso | N'o
On conclut que (E{M} | Q)o = (E{N} | Q)o’ en remarquant que names(Q) N

names(E{M}) = () et names(Q) Nnames(M') = 0.
E = ve.E Similaire auzx cas précédents.

— et = sont conteztuelles, par conséquent — est contextuelle également. = est contex-
tuelle d’apreés le corollaire B.1.7 et la contextualité de = et =.
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Lemme B.1.6 Pour toute machine bien formée M on a, M |, si et seulement st M, =|,.

Preuve 26 Prouvons d’abord le sens direct. On remarque que si M et N sont des ma-
chines bien formées, on a

M=N = (VaeNM |, <= N |,)

La raison est que M et N different seulement par un renommage des noms de localités
autre que r et rp, et donc ces noms n'interviennent pas dans la définition du prédicat
d’observation. Il est alors suffisant de montrer que si M est une machine telle que M =M
et M |, alors M’ |,. On le montre facilement a l’aide du lemme B.1.1, en considérant les
trois cas possibles. L’ implication réciproque découle immédiatement de la définition 4.2.2.

Preuve 27 (Preuve du lemme 4.2.4) Nous commengons par prouver que la relation

= termine. Etant donné un terme de machine M, on définit size(M) comme le cardinal
du multi-ensemble

{PeMK,(M=1:p[P|Rlms|M)NP=vbQVP=q[Q]V P =reify(n,M,))}

ou l’on identifie des processus structurellement équivalent. Il est alors facile de voir que
M = M’ pour un certain M' si et seulement si size(M) > 0, et a alors de plus size(M') <
size(M). Par ailleurs, size(M) = 0 si et seulement si M est en forme normale. On déduit

immédiatement que — termine. De plus, l'unicité modulo = de la forme normale est une
conséquence de la premiere partie du lemme B.1.4.

Corollaire B.1.7 Si M = = M’, alors M, = M.

Preuve 28 Supposons que M TN = M. d’aprés le lemme 4.2.4 on a, N =4 N,
et M, = N,. D’aprées le lemme B.1.3, on a M’ =5 M avec M = N,. On voit alors
facilement que M" est une machine en forme normale. Donc, d’aprés le lemme 4.2.4,
M" = M] et finalement, M, = M.

Lemme B.1.8
- Si M — N alors M, 5 N,.
~ 8i M, — N alors M —= " N,.

Preuve 29 La deuxiéme partie est une conséquence du lemme 4.2.4 et de la définition de
—. Pour la premiére partie, on a M = M’ =y M, et M' — N. Il découle du lemme
B.1.J que M, —S"= N qvee N = N'. En particulier, on a Ny = N.. Par ailleurs, par
définition N’ =y N! et = est close par réduction pour la relation = (lemme B.1.3). On
en déduit M, —> = N,.

Preuve 30 (Preuve du lemme 4.2.9) L’inclusion =C= est une conséquence de la dé-
finition 2. Du corollaire B.1.7, on a 2C=. On considére maintenant les restrictions de ces
relations aux machines bien formées. Elles préservent toutes les barbes (cf. lemme B.1.6).
La relation = est close par réduction d’apres les réegles M.STR et M.S.STR. = est close
par réduction d’apres le lemme B.1.3. On montre la relation = est également close par
réduction. Pour cela, supposons que l'on ait M = N et M — M'. D’apres la premiére

partie de lemme B.1.8, on a M, — U = M, et l'on déduit N, — V = U (= est close
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par réduction). La deuriéme partie du lemme B.1.8 nous dit alors que N — V' = V.

Finalement, on a N — V' avec V' = M.

On conclut que =, = et = préservent les barbes et sont closes par réduction, et sont par
conséquent des bisimulations barbées fortes. Finalement, = est préservé par tout contexte
d’évaluation E d’apres le lemme B.1.5. ~. est la plus grande bisimulation forte préservée

par tout contexte et donc, =Cr~,.

B.2 Complétude

Lemme B.2.1
~ Si P = P’ alors [P] = [P']
~ S8i P = P! alors [P] = [P']

Preuve 31 Nous commencgons par généraliser la définition 4.2.1 comme suit :

[Plipm =1: P[Plmg

On prouve alors le résultat plus général que pour tout nom p et tous noms de localités
distincts | et m, P = P implique [P],,,, = [P],,,,- Nous raisonnons par induction
sur la dérivation de P = P'. La relation = sur les processus de machine est toujours
monoidale pour la composition paralléle avec 0 comme élément neutre. Ainsi, a l'aide de la
régle M.SE.CTX, on montre aisément le résultat lorsque P = P’ correspond a l'une de ces
régles monoidale (I’argument est le méme pour la régle M.SE.«v). Détaillons maintenant
les autres régles.
S.Nu.NiL P' = va.0 et P = 0. ['[P]]l,p,m = 1 pl0lng = [Pl pm- On conclut par le

corollaire B.1.7 que [P], , ., = [Pl .-
S.Nu.ComM, S.NU.PAR Similaire au cas précédent.
S.CONTEXT [l est suffisant de le montrer pour les trois contextes de base q[-], va.- et

R | -. Nous le prouvons pour le troisiéme cas, les deux autres se traitent de fagon

— * — %
similaire. Par induction, on sait que [P],,,, = Ns et [P],,,, = N avec Ny =
N.. On a
= *
[[P]]l,p,m = [[P]]l,p,m | R = N* ‘ R

et de méme [P],, , =5 N{ | R. Ainsi [P],,,, = [P, d’apres le corollaire
B.1.7.

Corollaire B.2.2
— Si P =P’ alors [P] ~. [P']
~ Si P = P alors [P] ~. [P']
Preuve 32 (Preuve du lemme 4.2.16) Nous commengons par prouver que la relation
S = {(N{reify(m,M,)/x},N{P./x}),N € WFM}
est une bisimulation “up to” =. Nous avons besoin des définitions et sous-lemmes suivants.

Définition B.2.3 Une occurrence d’une variable libre x est gardée dans M si elle n’ap-
parait pas dans la continuation d’un récepteur ou dans un message. Une variable libre est
dite gardée si toutes ses occurrences sont gardées.
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Lemme B.2.4 Si (U)V) appartient a S, alors il existe un N, avec x gardé dans N, tel
que
Ui = N {reify(m,M,)/x}

Vi & NAP./x}

Preuve 33 Soit (U,V') un élément de S. On considére deuz cas. Premiérement, supposons
que x est gardé dans N. Il est facile de voir que U, = N, {reify(m,M,)/z} et Vi =
N, {P./x}. La raison est qu’une occurrence gardée d’une variable ne peut pas ne plus l’étre
apreés une régle de réduction structurelle. Dans le deuxiéme cas, on définit un terme N’
en renommant toutes les occurrences gardées de x dans N par une variable fraiche y. On
a alors

U = N'{reify(m,M,)/y}{reify(m,M,)/x}
V = N'{P./y}{P./z}

Nous montrons maintenant que U = =2 N"{reify(m,M,)/y} et V S N"{P./y} avec
toutes les occurrences de y gardées. On peut alors conclure avec le cas précédent. Pour
simplifier, on suppose que N’ a seulement une occurrence (non gardée) de x. Le rai-
sonnement est le méme que dans le cas général (par induction sur le nombre d’occur-
rences de x). On suppose que M, = 1 : q[R.|y.s/ | M]. Remarquons tout d’abord que,

NS M =n: mz | Qlr,s | M". Nous avons alors :

L

N'{reify(m,M.)/z} = n : p[reify (m,M.) | Qli,s | M”

PIR | Q8,5 (ki f1s}ier) | MaAn/ U Ki/liYier | M"

L

n:
U/

N'{P./z} S n:p[P.| Qlps | M"

= n:p[R. | Qli,(5,5' (K J1}ier) | MiAn/ Uk /li}ier | M”

On déduit alors le résultat ou N' = U'c = V'o’ avec o et o’ des renommages injectifs.

Lemme B.2.5 Si (UV) € S etU — U', il existe alors V' tel que V.— V' et (U, V]) € S
avec U 2 U, et V' 2 V].

Preuve 34 Tout d’abord, en conséquence du lemme B.1.8 et par définition de —, nous

savons qu’il existe un A tel que U =y U, — A S U.. Deuxiemement, par le lemme
B.2.4, U, = B, {reify(m,M,)/z} et Vi, = B,{Py/x} pour un terme de machine B, avec
gardé dans B,.. En utilisant ce dernier point, on obtient

Bi(z) — B'(z)

!/
U, - U «— { U’ = B'{reify(m,M,)/z}

On déduit qu’il existe B tel que U' = B'{reify(m,M.)/z} et V. — V' = B'{P,/x}. Par
définition de —, on conclut que V. — V.
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Si (U,V) appartient ¢ S et U — U’, on déduit immédiatement du lemme B.2.5 que
V — V' pour un certain V' tel que U' = S = V'. De plus, on a besoin de montrer que
Ula < V | a. Dapréslelemme B.1.6, il suffit de prouver que U, | a <— Vi | a.
D’aprés le lemme B.2.4 on sait que U, = N, {reify(m,M,)/x} et Vi, = N.{P./z} avec x
gardé dans Ny. On en déduit que U et V possédent les méme barbes. Finalement, on a
prouvé que S est une bisimulation forte barbée up to = et

VN € WFEM,N{reify (m,M,)/x} ~ N{P./x}

Nous prouvons maintenant le résultat pour ~.. Soit N une machine bien formée, il est
suffisant de montrer que pour tout contexte E, on a

E{N {reify(m,M,)/z}} ~ B{N{P./c}}
Soit E un contexte, Q un processus de machine,et y une variable fraiche, on a

E{N{Q/z}} = E{N{y/z}{Q/y}}
= E{N{y/=}{Q/y}
= N'{Q/y} avec N' = E{N{y/x}}

Or on sait que N'{reify(m,M,)/y} ~ N'{P./y} d’aprés le résultat précédent. On en
déduit finalement
B{N {reify(m,M.)/z}} ~ B{N{P./c}}

Preuve 35 (Preuve de la proposition 4.2.14) Nous raisonnons par induction sur la
dérivation de P — P’ et par cas sur la derniére régle d’inférence utilisée.

R.OUT Ona P=¢(pQ | V[R| Qp] et PP = Qe | [R].

SrirnféeQlpy | 1: (R | Qplrg (M.S.CELL)

[P'] =r:rn[Qp | b[R]]p
Sr: n[Q@lrpm | M : q[R]r g (M.S.CELL)

Par ailleurs, on a par définition

L:q[R| Qolrp=1:q[Rlp | Qo

D’aprés le lemme 4.2.4

On déduit du lemme B.1.5

1:q[R] Qoleg = 1:qlR. | Qulrs | M.
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Finalement, on a

[P] 5 r:rnlenQlipy | 1: g[R. | Qeles | M.
— 1 n[Qelepy | 1 g[Res | M. (M.OuT)

*

[P'] Sr: rn[Q@lrpm | M : q[R:f]r,S/ | N,
=V

On conclut en remarquant que U = V et [P'] = V. D’aprés les lemmes 4.2.8 et
4.2.9, on déduit U ~. [P'].

R.IN, R.LOCAL Ces deux cas se traitent de la meme facon que le cas R.OUT.

R.PAss

[P] =r:enp[P] | (plz]>Q)lrpo
Srrnp[r]eQlepy | 1 :p[Pilrp (M.S.CELL)

D’aprés le lemme 4.2.4 et la proposition 4, on a
1:p[Piyg =" M, avec tree(M,,l,p,r)
On en déduit

1P] S r: rnp[z] > Qlrp,p | M
— 1 rn[Q{reify (m,M.)/r}]rp0 (M.PAss)

De plus, comme on a [P'] =r : rn[Q{P./x}];p 9 on peut appliquer le lemme 4.2.16
et conclure que [P'] ~. U.

R.CONTEXT Par induction, on a [P] — M et M ~. M' = [P']. On veut prouver que pour
tout contexte E tel que E{P} — E{P'} on a [E{P}] — N et N ~. N' = [E{P'}].
On procéde par sous-induction sur le contexte E.
E =. Immédiat par induction.
E = p[E]

[P[E{P}]] = : ra[p[E{P}]]rp 0
=2 p[[E{P}]]
— p[N]
~c p[N']

De plus on a , [p[E{P'}]] == p[[E{P'}]] et par le corollaire B.1.7, [p[E{P'}]] =
p[[E{P'}]], et donc [p[E{P'}]] ~c p[[E{P'}]]. Par ailleurs, p[[E{P'}]] ~c
p[N'] parce que ~. est une congruence. On conclut [p[E{P'}]] ~c p[N'].
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E=E | Q Comme dans le cas précédent, on a

[E{P} | Q] =r: rn[E{P} | Qlipg
=[E{r}] @
~e N | Q

Par ailleurs, on a [E{P'} | Q] = [E{P'}] | @ ~. N | Q.

E =veE Comme avant

[ve. E{P}]

r:rnfvc.E{P}]p0

r:ro[E{P}{i/c}|pg
ve.JE{P}]

- Lm

~e [ve. E{P'}]

Ainsi, on a [ve.E{P}] —~ [vc.E{P'}].

R.STRUCT D’aprés le lemme B.2.1, [P] = [P'] et [Q] = [Q']. Par ailleurs, par induction,
on a [P] = M ~. [Q]. Puisque = est une bisimulation (d’aprés le lemme 4.2.9), on
a [P'] — M’ avec M' = M. Finalement, comme =Cr, (lemme 4.2.9), et comme
~c est une équivalence (lemme 4.2.8), on déduit que M' ~. [Q'].

R.STRUCT.EXTR On utilise le méme raisonnement que pour la réegle R.STRUCT.

B.3 Correction

Nous prouvons maintenant la proposition 4.2.10. Pour ce faire, nous avons besoin d’une
deuxieéme fonction de traduction [.]™* des machines vers les processus. La définition utilise
deux fonctions mutuellement récursives:

— [.JP"°¢, des processus de machines vers les processus de machine.

1 . .
— [.]"*¢, des machines ayant une structure d’arbre vers les processus de machine.

La premiere fonction a pour role de “déplier”les processus réfiés a ’aide de la deuxieme
fonction. La fonction [H]%OC a deux arguments: une machine, et le nom de la localité dans
cette machine qui correspond & la racine de l’arbre. Les processus de machine renvoyés
par ces deux fonctions peuvent utiliser des noms résolus, et par conséquent ne pas étre des
processus du Kell calcul. La fonction [.]""“ lie les noms résolus & I'aide de opérateur de
restriction (plus précisément, ces noms devraient étre remplacés par des noms de processus
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frais).
Définition B.3.1

[0]”" = 0
[u]"™ = u
[€5 P]P* = ¢ [P]P*
[va.P]P"*¢ = va.[P]P"*°
[P | P = [P]"* | [P']""

[p[P]]"* = p[[PT""*]
[PV, .. V) IP = p(DADP™, - TVR] )
[reify (1M = [M.]"

ol = 0
(M1 = [P | Wier.pi M1
avec M =1:p[Pl,s | My |...| M, et tree(M;,l;p;,l)

[M]™ = ve.[M]° (¢ = resnames(M))

Le lemme suivant sera central pour la preuve de la propriété de correction. Intuitive-
ment, il nous permet d’isoler la partie de I’arbre qui peut réagir.

Lemme B.3.2 §5i M est un terme de machine tel que

— tree(M,u,q,v)

- M=1:p[Pls | M | M"

~ tree(l : p[Plg,s | M',l,p,k)

-5 CS
alors il existe un contexte (de processus de machine) E et un processus de machine @Q tel
que

oc loc
[M]37¢ = B{[: plP | Qlsr | M}
De plus, E et Q ne dépendent pas de l : p[Ply g | M'.

Preuve 36 On prouve le résultat par induction sur la taille de [’arbre correspondant a
M

Si M =u:q[Pl,p alorsq=p,u=1v="FketS=25 =0. On peut choisir E = - et
0=o0.

Dans le cas général, M est de la forme:
M=u:qT)yr| M |...| M, avec tree(M;,l;,p;,u)

On a alors :
[MD° = [T | pulIMaD) | - - oo [Ma]}]
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On peut alors distinguer deux cas: Soit u = 1, soit le noeud l appartient a 'un des sous-
arbres de racine l;. Dans le premier cas, on a ¢q = p, u =1, v =%k, S = R et l’'on peut
supposer que S" = 1..m avec m < n.

MY = [T | po ML |- | oI 2| | pa[[M D]
= [T17°° | pulIMATEY |- - i [[Mon] 2] | Q
= [T177°° | [QI”"™ | po[[IMAD] | - - pn[[Min ] )
= [7 | QI | pi[[M1]] | - . P [[ M) )]
=[0:plT | Qs | My | ... | My]'

On obtient le résultat avec E = - et Q = pl[[[Mm+1]]lm+1] . pm[[[Mn]]loc]
Dans le deuxiéeme cas, on peut supposer que le noeud I appartient par exemple au sous-arbre
de racine l,,. Par induction, on a

[MA]ie = B{[l: plP | Qlis | M'];}

On déduit que
[M1 = B[ plP | Qlisr | MT,)

avec

= [T17° | pu[IMA) | | P [[Maa 2] | E

Corollaire B.3.3 Si M est un terme de machine tel que
- M=1:p[Plps| M| M
N tree(l . p[ ]l’,S’ | M’ 7lap7l)
-5 CS

Alors il existe un contexte E et un processus de machine Q tels que

[[M]]mac = VEE{[[Z [P | Q]l’ S’ | M/ loc}
avec ¢ = resnames(l : p[P)y ¢ | M'). De plus, E et Q ne dépendent pas de l : p[Ply s |
M.

Preuve 37 (Preuve du lemme 4.2.11) D’apreés le lemme B.1.1, on sait que M = L |
M'" avec L =1: p[Ply.sr et L = M". On raisonne par cas sur la forme de L — M".

M.S.CELL On a L =1 : plq[P] | Qlns et M" = 1: p[Ql, spy | I = q[Plig. D’apres le
lemme B.3.2 on déduit

[M]™ = E{[L : plalP] | Qlno])"}

[N]™ = B{[L : p[Qluy |1 : alP)ig]s™}

En utilisant la définition de la fonction [.]"°

[[N]] mac .

mac

il est alors facile de vérifier que [M]
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M.S.NEW Dans ce cas, on a L =1 : p[(vc.P) | Qlns et M" =1: p[P{l/c} | Qlns. On
peut appliquer le lemme B.3.2:

[M]7 = E{[L: pl(ve.P) | Qlugl)™}

[NT™¢ = vi. B{[L : p[P{i/c} | Qlnol;*}

Il est alors facile de voir que [M]™* = [N]™ec.
M.S.Act Comme avant, on applique le lemme B.3.2

[M]" = E{[l : q[reify(m,M.) | P], ]}

mac loc
[NT™ = E{[l : q[Rs | Ply,sr{nijtsyics | Midl/m3{ni/liYier],”}
et lon vérifie que [M]™* = [N]™*".

Preuve 38 (Preuve du lemme 4.2.12) On procéde par cas sur la dérivation L — L’
a laide du lemme B.1.2.

M.Out
M=1:pllyg]| P]l’,S | I ql(€>Q) | R]n’,S’ | M
N=1:p[Plrs|h:qQp| Rlws | M
On peut appliquer le lemme B.3.2:
[M]™ = B{[l": q[(¢> Q) | Rlw,qiy | 1: pléw | Plus | M)

[N]™ = B{[l": q[Q¢ | Rlw iy | 1: p[Plis | M1}
On vérifie alors que [M] — [N].
M.IN, M.LocCAL Similaire au cas précédent.
M.PAss On procéde comme précédemment

M =1 ql(pla]> P) | Qlus | M. | M’

N =1 : q[P{reify(m.M.)/z} | Qlysim | M

On a alors, d’apres le lemme B.3.2,
[M]" = B{[L: al(ple]> P) | Qlugiy | M | MT,}
[N]"** = B{[1 : q[P{reify(m.M.) [z} | Qlog | M'],"}
On vérifie alors facilement que [M] = [N].
Lemme B.3.4 Si M — N alors [M]"™" — [N]™*".
Preuve 39 Immédiat par les lemmes 4.2.12 et 4.2.11.

Lemme B.3.5 Pour toutes machines M et N, telles que tree(N,,l,p,m) avec de plus M
bien formé, on a
M{reify(I,N.) /x} ~ M{[N.J;/}
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Preuve 40 D’aprés le lemme 4.2.16, il est suffisant de prouver que

s PN =

On le prouve par induction sur la taille de l'arbre N,.. Si N, ne consiste qu’en une
seule localité, on a alors N, = [ : lm.g- On en dédui « = [P =P e

le localité lors Ny = 1 : p[Py]p. O déduit [N,]°° = [P = P et
! :p[[[N*]]éoc]m,@ = N.. Dans le cas contraire, on a

Nie=1:p[Pms | N} |...| NI avec tree(N.l;n;,l)

*

NN*

L: p[IN om0

T0C iqloc
l :p[[[P*]]p | Hiel..npi[ﬂN*ﬂli Hm,@
* roc iqloc
Lo pl[PD" gy | Tictnli : pil [NG, o

1rebn

L

*

L

U plPalmeggy | Hicrn N
De plus, N = Ni. On déduit que p : PP,y | c1. N = N,.

Lemme B.3.6 Si tree(M,l,p,m) et qu’il n’y a pas de processus réifié dans M, alors
[[[[M}]éoc]]hmm = M. De plus, si M est bien formé, on a [[M]™*] = M.

Preuve 41 On raisonne par induction sur la taille de Uarbre. On peut écrire :
M =1:p[Plns | MY .. | M"™ avec tree(M®,l;,p;,l)
On a alors:
M1 T = PP | Wit api IV T Wi
=12 p[P | Wier.api [T g
"l PPl gty | Hie1nli ipi[[[Mi]]fioc]l,w
=p:p[Plm,s | Hi61--nMMi]]§jc]]li,pi,l

L

On peut appliquer I’hypothese d’induction a [[[[M’}]ZOC]]ZZ pi- Onoa:
inloc =* ;
[[[[Mlﬂli ]]li,pi,l - M"

avec M = M} et
*

:n[P)ys | Mier nM" = M’

Lu

l
[[[[M]] loc]]hp,q
loc

Par ailleurs, on remarque que M = = M'. On en déduit MDY = M.
Si M est bien formé et ¢ = resnames(M) on a d’aprés la régle M.S.NEW :

mac ~ locy =* ~ loc
(M1 = [va [MTT = [1MA{7/a3]: "]
ol T est un vecteur de noms frais. Par le corollaire B.1.7 on a:
[[M17] = [[M{7/3}],]
Par ailleurs, par définition de =, on a M{r/q} = M. Or on a montré précédemment que
~ locy - ~ o~
[[M{7/q3] 1 = M{r/q}

Finalement, on en déduit que [[M]™*] = M.
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Preuve 42 (Preuve du lemme 4.2.13) La deuxiéeme partie est immédiate. Pour la pre-
miére partie, on définit une machine N, identique ¢ M mais ot ['on remplace chaque oc-
currence de processus réifié par une variable fraiche x;, telle que M = N{reify(l;,M?)/xz;}.
Par définition de [.]™*, on wvoit facilement que [M]™* = [[N{ﬂMiﬂ;zoc/xl}]]mac Par
ailleurs, a partir du lemme B.3.6 on a [[N]™"] S'U et NS U avec U= U'. En
particulier,

INIMI fed] 15" UMD i)
N{reify(I;, M?) /z;} = U'{reify(l;,M?)/z;}

Et donc

[INIMID 23] 1 = ULIMIT fi}
N{reify(li,Mi)/xi} = U/{reify(li,Mi)/xi}

De plus, on a U'{reify(l;,M?)/z;} = U{reify(l;,M!)/z;}. En utilisant le lemme B.3.5, on
déduit finalement :

UM Ji} ~e Ulreity(li,M!) ;)

Preuve 43 (Preuve de la proposition 4.2.10) Supposons que [P] — M. Alors on a
d’aprés le lemme B.3.4, [[P]]™* — [M]™* = P'. Si l’on applique la deuxiéme partie du
lemme 4.2.13, on a [[P]]™* = P. De plus, on a [P'] = [[M]™] ~c M par la premiére
partie du lemme 4.2.13. On conclut finalement que P — P’ avec [P'] ~. M.
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Annexe C

A Prototype Implementation of
the Kell Calculus

C.1 Introduction

The Kell calculus [60, 8] is a family of higher-order process calculi with hierarchical
locations and location passivation, which is indexed by the pattern language used in input
constructs. It has been introduced to study programming models for wide-area distributed
systems and component-based systems.

We present in this document a simple programming language, called CHALK based on
an instance of the Kell calculus, and an interpreter for this language. The interpreter
is briefly described in section C.2. We introduce the language in section C.3.series The
complete syntax of the language is given in section C.5. Comments on the implementation
are given in section C.6. Finally, section C.7 discusses the main differences between CHALK
and the Kell calculus. We conclude with future work in section C.4.

C.2 Interpreter

The interpreter can be built with the make command in the root directory of the archive
(an ocaml compiler is needed). The options are given by the following command:

$ chalk --help

usage: chalk file
-V version
-p port
-0 output name
-s output size : default = 30 cycles
-help Display this list of options
--help Display this list of options

In order to allow several interpreters to communicate, a port number is needed and
must be given after the —p flag. The -o flag is used to specify an output file that contains
an html trace of execution. The size of the trace, specified as a number of execution steps,
may be given after the -s flag. The test directory contains short programs that can be
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run with the command ./runtests. The examples directory contains all the examples
programs presented in section C.3.

C.3 Chalk

C.3.1 Language

For a formal presentation of the calculus and the interpreter, we refer the reader to [8].
In this section, we present the language informally through a series of examples.

Names, messages and receivers The main constructs of the language are asynchro-
nous messages and receivers over named channels. Names must be explicitly defined before
they can be used. However, a few names are pre-defined and allow to access library ser-
vices that can be seen as particular receivers. The following simple program consists in
a message on the predefined name echo (the prefix env. is needed and will be explained
below).

(* helloworld.kcl *)
env.echo<"Hello World\n">

$ chalk helloworld.kcl
Hello World

The next program consists in two messages and a receiver over a newly created name
a. The term | is the parallel composition operator, with the semantics that the left and
right arguments execute concurrently. Upon reception of a message, the receiver releases its
continuation (i.e. the code between the braces) where the formal parameter x is substituted
by the value carried by the message. The keyword once means that the receiver can receive
at most one message. Alternatively, the keyword on is used for replicated receivers, i.e.
receivers that can process an arbitrary number of messages.

(* simplemessage.kcl *)
new a in

a<"Hello"> |

a<"World"> |

once a<x> { env.echo<x> }

$ chalk simplemessage.kcl
Hello

The values can be of primitive types (string, integer, list), but can also be names,
higher-order values and expressions built upon various operators. The next example shows
how the transmission of name can be used to encode synchronous calls. The name r is
called a return channel. It is created by the emitter of a message, and used by the receiver
to send a return value (the concatenation of x and y in the example).

(* synchronous.kcl *)
new a in
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( new r in
a < "hello ", "world\n", r > |
once r < x > { env.echo < x > }
)

once a<x,y, r>{r<x"y>}%

$ chalk synchronous.kcl
Hello World

Messages can carry higher-order values: processes, and more generally parametrized
processes. The following two examples illustrate these two cases. The term @ is the ap-
plication operator. Their execution will still send a hello world string on the standard
output.

(* higherorder.kcl *)

new a in

a < { env.echo <"Hello World"> } > |
once a < x> {x}

(* abstraction.kcl *)

new a in

a < (x){ env.echo <x> } > |

once a < x > { x @ "Hello World"}

Locations We now present the important concept of named location or kells. A kell is a
programming structure of the form al...], where a is a name. The dots can be replaced
by an arbitrary program. A program in a kell will execute normally, much like if it were
under parenthesis: the first role of a kell is to delimitate some part of a program and give
it a name.

However, a location serves more useful purposes. First, it restricts the interaction
between a program and its environment. A possible application is, for instance, to execute
a potentially unsafe process in a controlled environment. Second, it provides a mean to
dynamically control a part of a program during its execution. A program in a kell can be
for instance dynamically stopped, duplicated, moved, or replaced by another program.

The first point is achieved through the use of oriented messages and oriented receivers.
Messages can cross only one kell boundary at a time, and must explicitly mention it. For
instance, the communication in the following example is not possible.

(*x simplekell.kcl *)
new a in new b in
a<"Hello World"> |
b [
once a<x> { env.echo(x) }

Messages can exhibit three different directions, they can be local (which was the case
in the previous examples), directed upward (upward messages are prefixed by env.) or
directed downward to a specific kell (prefixed by the name of the destination kell). Receivers
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must exhibit a complementary direction and be located accordingly. The following example

shows how a process in a kell can interact with its environment (the process outside the
kell).

(* location.kcl *)
new a in new signal in new b in
b [
once a up < > { env.signal < > }

]

I

b.a < >

I

once signal dn < > { env.echo < "Hello World" > }

A receiver listening downward can receive messages from any direct subkells. Optio-
nally, it can get the name of the emitter subkell, as shown in the next example.

(* upmsg.kcl *)
new a in new signal in new b in
b [ env.signal < > ] |
a [ env.signal < > ] |
once signal dn x < > {
if x = a then
env.echo < "a" >
else
env.echo < "b" >

We can now justify the keyword env prefixing the library call echo: we made the choice
to model library services as receivers defined upward the top-level program: messages sent
to library services have to be directed upward. This point is detailed in subsection C.3.2.
As a consequence, programs located in kells can only access library services if some kind
of forwarder, or proxy, is available.

The ability to control subkells is obtained by generalizing the notion of receiver. We can
see a kell as a message, whose content is a running process. We then define a corresponding
receiver of the form once a[x]{...}. Upon reception (that we call passivation), the kell
is consumed and x is bound to a value capturing the state of the process in location a at
passivation time. This process can be reactivated simply by using x as a normal program.
The next example depicts a passivation action. A program in a location a continuously
sends increasing natural numbers to its environment. These numbers are received and
printed. When the number 10 is received, a receiver whose role is to kill a is created.
Note that the semantics of the Kell calculus (and of CHALK) gives no information on the
order in which messages are processed. In particular, we cannot deduce from the following
example that the output of messages will stop at 9 (even if it is the case in the current
implementation).

(* passiv.kcl *)
new a in new signal in
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a [
on signal < i > {
signal < i + 1 > | env.signal < i >
b
signal < 0 >
11
on signal dn < i > {
if 1 = 10 then
once a [ x 1 { nil }
else
env.echo_int < i >

¥

$ chalk passiv.kcl
0123456789

Distribution The language provides a very simple communication model based on asyn-
chronous channels carrying strings and interpreter identifiers (IID). Every interpreter owns
a unique network identifier that can be obtained by two different ways. First, programs
may use the predefined name thisloc that is always bound to the IID of its interpreter. Se-
cond, the operator vm takes a hostname and a port number and returns the corresponding
IID. The names send and receive are predefined and are used to communicate strings
from one interpreter to an other. A message of the form env.send < iid, value > can
be used to send the value value to the interpreter identified by iid. This value can be
received by a receiver, on the destination interpreter, of the form on receive up < value
> {...}. Other types of value can be transmitted using the marshall and unmarshall
operators. These operators require as additional argument the type of the transmitted
value (cf. subsection C.3.4), and can generate a runtime error if the value and type do not
match.

The following example consists in a simple client executing a program in a location a.
This program is stopped during its execution, its state is transformed as a string using
the marshalling operator, and then transmitted to the server. Note that the receiver on
echo_int ... forwards the messages on echo_int from the kell a to the library service.
The server receives the string, transforms it back into a process and resumes its execution.

(* client.kcl *)
new a in new signal in new move in
let serverid = vm ("localhost", 8000) in
a [
on signal < i > {

if i = 5 then

env.move < > | signal < i +1 >
else if i = 10 then
nil
else
( env.echo_int < i > | signal < i + 1 >)
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signal < 0 >
]
I
once move dn < > {
once a [ x ] A{
env.send < serverid, marshall x : proc >
b
X
I

on echo_int dn < x > { env.echo_int < x > }

(* server.kcl *)
on receive up < s > {
let agent = unmarshall s as proc in agent

}

The execution of the server and the client in two different terminal (possibly on different
machines) gives the following result.

$ chalk client.kcl -p 7000
01234

$ chalk server.kcl -p 8000
6789

C.3.2 Libraries

We can model the libraries and the distributed communication model as a CHALK
program. A set of program P; executed by different interpreters can be modeled by the
following term

Net | vmidp[Lib | u[F]] | ... | vmid,[Lib | u[P,]]

Where we assume all vmid; to be distinct. The processes Lib model the local libraries and
Net the network. In our implementation they are defined as follows:

Lib =
on send dn <x, y> { env.send <x, y> } |
on receive up <x> { receive dn <x> } |
on echo <x> { print_string x } |
on echo_int <x> { print_int x }

Net = on send dn <x, y> { x.receive <y> }

The terms print_int and print_string do not belong to the model but correspond to
ocaml function in our implementation. We can see them as the nil process.
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The names echo, echo_int, send and receive are predefined and associated to the
following types.

echo : <string>
echoint : <int>
send : <vmid, string>

receive : <string>

C.3.3 Function encoding

To the core language described below, we add a few additional constructs in order to
provide synchronous communications, similar to function calls. These constructs are not
primitive in the language, but defined as a syntactic sugar, and are translated into the
core language after the parsing.

In the current version of CHALK there is no syntactic difference in the definition of syn-
chronous and asynchronous messages and receivers. An error is raised by the typechecker
if the messages and receivers are not used in a coherent way.

Synchronous messages can now be used as values, and the corresponding receiver body
must always execute a reply instruction. As with asynchronous communications, synchro-
nous communications are oriented.

The following example corresponds to a local communication. The message on channel
plus is used in a context where an integer is expected. The typechecker expects the
corresponding receiver to return an integer, which is the role of the reply instruction in
the receiver body.!.

(* call.kcl *)

new plus in

on plus < x, y > {
reply (x + y) to plus

b

I

env.echo_int < plus <1,2> >

Its execution gives the expected result.

$ chalk call.kcl
3
The next example is a synchronous call oriented upward.
(¥ callup.tex *)
new plus in new a in
a [
env.echo_int < env.plus <2,3> >
]
I

on plus dn < x, y > {

1. the name plus corresponds to the channel on which the receiver is listening, and could be deduced
from the context, but has to be specified anyway.
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reply (x + y) to plus
}
|

on echo_int dn < s > { env.echo_int < s > }

$ chalk callup.kcl
5

The last example is a synchronous call oriented downward.

(* calldown *)

new plus in new a in

a [
on plus up < x, y > {

reply (x + y) to plus

}

]

|

env.echo_int < a.plus<1,2> >

$ chalk calldown.kcl
3

Furthermore, we define a sequencing operator ; with the usual semantics. Process on
the left hand-side must be a nil value (): usually a call to a trigger returning the nil value,
For instance, the library service print.

(* sequence.kcl *)
env.print < "hello " > ; env.print < "world" > ; nil

$ chalk sequence.kcl
Hello World

In the following, we explain how this function calls are translated into the core language.
Suppose we have a process P that uses a message (let say a<v> in a place where a value is
expected. We replace the message by a fresh variable in P, (that is, a variable not already
in P), for instance x and we call @ the resulting program. We replace P by

new r in (once r<x> { Q } | a<v,r>)
We modify as well the trigger(s) on channel a. For instance, a trigger of the form

on/once a<xl,...,xn> {

reply v to a

}

will be transformed in

on/once a<xl,...,xn,reply> {
reply<v>

}
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If the message is of the form env.a<v> (i.e. listening upward), then we replace P with
new r in (once r<x> { Q } | a up <v,r>)
and the trigger(s) by

on/once a dn loc <x1,...,xn,reply> {

loc.reply<v>
}
Remark that, in this case, we need to know which kell is the sender of the message. It is
possible thanks to the 1loc variable.
The last case corresponding to a message oriented downward is treated in the same
fashion.

C.3.4 Types

CHALK programs are typed using a simple monomorphic type system that we do not
detail here. The syntax of types for the core language is given in C.5.2. Type information
are deduced from the context but can be optionally specified by the programmer, in the
new declarations, as in the following example.

(* type.kcl *)

new a : < proc > in

a < { env.echo <"Hello World"> } > |
once a<x>{x?1?

C.3.5 Runtime errors

A CHALK program can fail in two cases.
— two sibling kells have the same name.

— an unmarshalled value has not the expected type.

C.4 Future Work

The motivation behind CHALK is to evaluate the pertinence of the primitives of the
Kell calculus in a programming language suited for component-based or distributed pro-
gramming. In order to do so, we need firstly, more realistic programming constructs and
secondly to be able to integrate library services in an uniform way. This could be achie-
ved...how?

In the current version of CHALK, library services are modeled as receivers in the parent
location of the (programmer) toplevel. As a consequence, subkells that want to use these
services require the use of forwarders or proxies. An other solution would be to consider
libraries as particular subkells. Following this approach, we could also use CHALK as a
script language to glue components, in the line of the composition language Piccola ([51]).
However, this raises the issue of passivating (and thus saving the execution state of)
a subkell written in a possibly different language. A solution could be to forbid, or to
constrain, the passivation of such specific subkells.
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Having libraries as subkells has an other drawback: the same library could not be used
directly by two different kells, as it would need to be a subkells of both kells, which is
not allowed in our hierarchical locations model. This problem has been given a solution in
[38]. We plan to extend the current implementation to allow the sharing of kells, following
their approach.

The type system of chalk is basic and could be extended in many ways. A desirable
feature would be to prevent the two kinds of runtime errors. The unmarshalling type error
is not specific to CHALK. Solutions that mix dynamic and static types have been proposed
([1], [20]) and could be worth investigating in our setting. Besides, we are currently working

on a type system to preventing sibling kells of sharing identical names.

C.5 Syntax

C.5.1 Core language

Process ::=nil
| Name
| let Name in Process
| new Name [: Type | in Process
| Trig Pattern { Process }
| if Value then Process else Process
| Process | Process
| ( Process )
| DirMsg Name< Value >
|

Namel Process ]

| [

| true

| false

| String

| Integer

| Name

| Value , Value
| Value Op Value

| UOp Value

| ( Value )

| Args{ Process }

| marshall Value : Type
|

unmarshall Value as Type

Nil Process

Process Variable
Definition

Name Creation
Trigger

If - Then - Else
Parallel Composition
Bracketed Process
Message

Kell

Void

Empty list

True

False

String

Integer
Variable

Tuple Value
Binary operator
Unary operator
Bracketed Value
Abstraction
Marshalling

Unmarshalling
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Args ::= Empty list
| (Name [: Type ]) Args Parameter
UOp ::=not Logical Negation
| - Arithmetic Negation
| vm Machine Name Constructor
| head Head
| tail Tail
| isnil Isnil

Op == :: Cons

| + Addition

| - Subtraction

| / Division

| and Logical And

| or Logical Or

| = Equality

| @ Application

Trig ::= once Simple trigger

| on

Pattern ::= Name Dir < ListeName >
| Name [ Name ]

Dir ::=up
| dn Name
| dn

DirMsg ::= env.
| Name.

Replicated trigger

Simple Pattern

Passivation

Up
Down
Down

In

Down

In

135
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C.5.2 Types
Type ::= Name Type Variable
| unit Unit Type
| bool Boolean Type
| string String Type
| int Integer Type
| kell Locality Type
| vmid Machine Identifier Type
| proc Process Type
| Type list List Type
| < Type > Channel Type
| Type , Type Tuple Type
| Type => Type Abstraction Type

C.5.3 Functions encoding

Process ::= ...
| Process; Process Sequencing operator
| reply Value to Name Reply
Value ::= . ..
| DirMsg Name < Value > Message

C.6 Implementation

We detail the general organization of the code source.

Parser, Lexer These two modules are generated by ocamllex and ocamlyacc and the
files parser.mly and lexer.mll.

Basesynt, Syntax, Ktype, Transform Definition of the abstract syntax of the language
and the types. The ktype.generate function generates fresh type variables and is used by
the parser to fill the types not specified by the programmer. Basesynt define the abstract
syntax of the language interpreted by the runtime and Syntax define the abstract syntax
of the source language (including function calls). The module Transform defines a function
that translates a program from the source language to the core language.
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Typecheck Definition of the function type_check that returns true if a process is well-
typed and false if not. This function first generates a set of constraints based on the
typing rules of the language and then try to solve these constraints using a unification
algorithm. As a side effect, it sets two string variables html_constraint and html_solved
that contains the generated constraints and a solution if the program is typable.

Html, Error These modules allow the generation of html and error messages.

Distr This module acts as a layer between the runtime and the network. It defines
functions that send and receive messages over the network. Uses the Unix socket interface
and UDP protocol.

Uin Generates unique identifier. The function generate returns globally unique iden-
tifiers and generate_well_known returns identifiers that are used in order to designate
library services, that are defined in every interpreter.

Value This module defines several datatypes. We describe only the most important ones.
type t corresponds essentially to syntactic values in normal form (i.e. evaluated, without
variable or operators). Moreover, a new kind of value is added for the passivated processes.
Note that this type is polymorphic in the *location type variable, to overcome the mutual
recursion between the type of values and the type of locations (corresponding to passivated
processes). The type environment defines associations list between variables and values.
Environment are classically used in order to avoid the substitution operation. A term of
type closure is used to represent higher-order values: a program and its environment.

The main function of this module is evaluate which computes the normal form of a
syntactic value in a given environment.

Location This module is the most complex of the system and implements all the re-
duction rules of the language. It defines a type t. A value of this type corresponds to the
runtime structure of a kell. The module allows only the creation of the root location, with
the create_root function, which corresponds to the initial state of the interpreter. This
function take as argument a closure: the initial program and an environment that bind
the well-know names (i.e. library services) to their respective value.

Sublocations might be created as a side effect of the function reduction which executes
the content of a kell. These sublocations can be obtained with the sublocations function,
and then executed with reduction.

The function connect_to_1lib is used to connect the root location to the module 1ib
that models the library. The get_interface returns an access point to the root location
that will be used the module 1ib.

Lib This module acts as a layer between the root location and the outside world. From the
root location, it is simply its parent location. The difference is that it is implemented diffe-
rently. However, the interface is similar. The create, reduction and get_interface func-
tions have the same semantics as those in module location. The function connect_to_root
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allow to connect the lib location to the root location using the access point returned by
Location.get_interface.

It also defines the initial typing environment and the predefined names. (initenv and
typingenv).

Runtime This module is initialized with an abstract syntax tree and a port number by
the function init_runtime. If the port number is valid, the runtime is executed in server
mode, which allow it to receive remote messages. This function essentially create the lib
and root locations and connect them to each other.

The function schedule executes one step of reduction of the program. It returns false
until execution is over. In particular, when the runtime is in server mode, it always returns
false. This function essentially iterates the locations tree (including the lib location) with
the reduction function.

C.7 Discussion

We detail here the main differences between CHALK and the calculus defined in [8].
The main differences are oriented message, a richer set of values including basic datatypes
and parametric processes, primitive operators over values, conditional and let expressions.
Moreover, CHALK is a typed language.

Oriented messages The messages are oriented. A message can be sent

— to a receiver in its parent kell, it is then prefixed by env.

— to a local receiver, without prefix

— to a receiver in a subkell of name a, with a a. prefix.

As in the calculus, receivers are oriented and must exhibit a complementary direction so
that a communication can occurs. Note that the pattern language used in CHALK allows a
receiver listening downside to receive the name of the subkell sending the message it will
react with. It is a convenient construct as it allows to encode a certain class of function
calls (cf. paragraph on CPS encoding). For example, in

onadnx<y>in {P } | b [ env.a <v> ]

Upon communication, the variable x will be bound to b in P.

The use of oriented messages makes the implementation more efficient as it allows
direct routing of messages. However it imposes the additional condition that two sibling
kells cannot have the same name, as discussed in section C.4).

Moreover, it seems to be quite natural from a programming point of view: a programmer
should know where a service is defined.

Abstractions Higher-order values can be not only processes but also parametric pro-
cesses.

Values In the calculus, values are names and processes. In CHALK the values are names,
abstractions (parametric processes), integer, string, lists and values built upon these basic
values and standard operators.
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