THESE

présentée a
L’ECOLE POLYTECHNIQUE
pour obtenir le titre de
DOCTEUR DE L’ECOLE POLYTECHNIQUE
spécialité :
INFORMATIQUE

par

Cédric FOURNET

Sujet de la thése :

LE JOIN-CALCUL :
UN CALCUL POUR LA PROGRAMMATION
REPARTIE ET MOBILE

The Join-Calculus:
a Calculus for Distributed Mobile Programming

Soutenue le 23 Novembre 1998 devant le jury composé de :

MM. Robin Milner Président
Roberto Amadio Rapporteurs
Geérard Boudol
Jean-Jacques Lévy Directeur de these
Gérard Berry Ezxaminateurs
Luca Cardelli
Georges Gonthier






Remerciements

— M. Robin Milner a bien voulu présider le jury; je I’en remercie chaleureusement.

— MM. Roberto Amadio et Gérard Boudol ont lu cette thése en détail et ont accepté
d’en étre les rapporteurs. Qu’ils en soient remerciés, et qu’ils me pardonnent ses
longueurs.

— M. Jean-Jacques Lévy a été un directeur de thése amical, disponible, et de bon
conseil. [l m’a persuadé de 'intérét de la recherche en informatique et m’a suggéré
I’étude de la programmation répartie. Au cours de la thése, il m’a apporté son
soutien tout en me laissant une grande liberté. Je lui en suis particuliérement
reconnaissant.

— M. Georges Gonthier a également guidé cette these. Sa collaboration fut essen-
tielle & la plupart des résultats décrits ici. Je ’en remercie tout particuliérement.

— MM. Luca Cardelli et Gérard Berry ont accepté de participer au jury. Je les
remercie de I'attention qu’ils accordent a mon travail.

Je tiens & exprimer ma gratitude envers Martin Abadi, Michele Boreale, Georges
Gonthier, Cosimo Laneve, Jean-Jacques Levy, Luc Maranget, et Didier Rémy, avec
qui j’ai eu la chance de collaborer dans 1’étude du join-calcul. Je remercie encore Luc
Maranget, qui a réalisé avec moi une implémentation répartie du join-calcul. Notre
prototype n’aurait sans doute pas abouti sans son bon sens ni son expérience de la
compilation. Peter Sewell et Carolina Lavatelli ont relu le manuscript. Je les remercie
de leur patience.

J’ai bénéficié de vives discussions sur les langages de programmation, les calculs de
processus, et leur application & la programmation paralléle ou répartie. Merci a Ilaria
Castellani, Damien Doligez, Andrew Gordon, Florent Guillaume, Matthew Hennessy,
Kohei Honda, Ole Jensen, Fabrice Le Fessant, Xavier Leroy, Ugo Montanari, Uwe
Nestmann, Benjamin Pierce, Jon Riecke, Davide Sangiorgi, Peter Sewell, David Turner,
et & ceux que j’oublie ici.

Cette thése s’est déroulée dans I'excellent environnement scientifique et la bonne
ambiance du projet PARA et des projets voisins, a I'Institut National de Recherche
en Informatique et en Automatique (INRIA). J’ai été invité par MM. Robin Milner et
Benjamin Pierce a 'université de Cambridge pendant 1’été 1995. J’ai aussi bénéficié des
programmes de recherche européens ESPRIT Basic Research Action 6454 - CONFER,
puis ESPRIT Working Group 21836 - CONFER-2.

Ce document, ainsi que I'implémentation répartie du join-calcul, ont été produits
a l’aide des logiciels Emacs, TEX , IXITEX , et Objective Caml.






Contents

Résumé en francais

Main Notations

2.1
2.2

2.3

2.4

2.5

2.6

1 Introduction
1.1 Structure of the dissertation . . . . . . . . . . . . ... ... ... ...
1.2 Related work on the join-calculus . . . . . .. ... .. ... ... ...
2 The Join-Calculus

The channel abstraction . . . . . . ... .. ... .. ... .......
Chemical machines . . . . . . . . . . . . .. ...
2.2.1 The chemical metaphor . . . . . .. ... ... .. .......
2.2.2 The chemical abstract machine . . . . . . . . ... ... ....
2.2.3 Ensuring locality, adding reflexion . . . ... ... ... .. ..

The reflexive chemical abstract machine . . . ... ... ... ... ..
2.3.1 Overview . . ... .o
2.3.2 Syntax and scopes . . . ... ... oo
2.3.3 Operational semantics . . . . ... ... ... ... .......
Examples . . . . . . ..
24.1 Some Wiring . . . . . . . . ..
2.4.2 Chemical inertness, units, and deadlocks . . . . . . .. ... ..
2.4.3 Abstractions of processes . . . . . ...
2.4.4 Channels of the w-calculus . . . . . ... ... ... ... ...,

2.4.5 Representing choice . . . ... .. ... 0oL
2.4.6 Thereferencecell . . . . . . . .. ... .. ... ... ...
Basic properties of the reflexive CHAM . . . . . . . . . ... ... ...
2.5.1 Normal forms . . . . . ... ... ... ... ...
2.5.2 Built-in locality . . . . . . ..o oo
2.5.3 Reductions on processes . . . . . . .. ...
2.5.4 Case analyses on reduction steps . . . . . . . .. .. ... ...
2.5.5 SOS-style semantics . . . . . . .. .. ... L.

2.5.6 Refined chemical machines . . . . . . .. ... ... ... ....
Other models of concurrency . . . . . .. ... ... ... ... ...,
2.6.1 Higher-order Gamma . . . . . . . . .. ... ... ... ...
2.6.2 Data flow languages . . . . . ... .. ...
2.6.3 Multi-functions . . . . .. ..o
2.6.4 Petrinets . . . . .. .

37

39
41
42



2.6.5 Other variants of the w-calculus . . . . . . . . . ..

3 Adding Types and Functions

3.1
3.2

3.3

3.4

3.5

3.6

Polymorphism in the join-calculus . . ... .. ... ...
The typed join-calculus . . . . . . ... .. .. ... ...
321 Syntax . . . .. ...
3.22 Typingrules . .. ... .. ... ... ...,
3.2.3 External primitives . . . . . ... ..o
3.24 Types and chemistry . . . . ... ... ... .. ..
325 Typesatwork . . .. ... ... ... ...
Correctness of the evaluation . . . .. .. ... ... ...
3.3.1 Basic properties for the typing . .. .. ... ...
3.3.2 Subject reduction . . . .. ...
3.3.3 Norun-time errors . . . . . ... .. .. ... ...
Functional constructs . . . . . ... ... ... ... ...
3.4.1 Sequential control in the join-calculus . . . . . ..
3.4.2 Two evaluation strategies of the A-calculus . . . . .
3.4.3 Synchronous names . . . . . ... .. ... .....
344 A typed CPSencoding . . .. ... ... ......
3.4.5 Toward a concurrent functional language . . . . . .
3.4.6 Types and side effects . . . . . . .. .. ... ...
Concurrent objects as join-definitions . . . . . . . .. ...
3.5.1 Primitive objects . . . . . ... ... L.
3.5.2 Values, classes and inheritance . . . .. ... ...
Related type systems for concurrent languages . . . . . . .
3.6.1 Typing communication patterns. . . . . . .. . ..
3.6.2 Implicit polymorphism and control . . . . .. ...

4 Equivalences and Proof Techniques

4.1

4.2
4.3

4.4

4.5

Reduction-based semantics . . . . . . .. ...
4.1.1 Abstract reduction systems . . . .. .. ... ...
4.1.2 What can be observed in the join-calculus . . . . .
4.1.3 Contexts and congruence properties . . .. .. ..
414 Weak semantics . . . . . .. ..o
4.1.5 On barbs and contexts . . . . .. .. .. ... ...
Testing semantics . . . . . . . .. ...
Fair testing . . . . . . . . . ... ..
4.3.1 Fair testing versus may testing . .. .. ... ...
Barbed Congruence . . . . . .. ... ... ... ... ...
441 Diagrams . . . . .. ..o
4.4.2 About co-inductive definitions . . . . . . ... . ..
4.4.3 The two congruences . . . . . . . .. .. ... ...
4.4.4 Single-barbed bisimulation . . . . .. .. ... ...
Coupled simulations . . . . . ... ... ... L.
4.5.1 Internal choice and gradual Commitment . . . . .

4.5.2 The two congruences yield distinct equivalences

4.5.3 A model of coupled simulations . . . .. ... ...

CONTENTS



CONTENTS

4.6

4.7

4.8

5 The
5.1

2.2

2.3

5.4

2.5

6.2
6.3

6.4
6.5

A hierarchy of equivalences . . . .. .. ... ... ... ...
4.6.1 The situation in the w-calculus . . . . . .. ... ... ... ..
Techniques of bisimulation “up to” . . . . .. ... ... . .......
4.7.1 Confluence by decreasing diagrams . . . . . . . .. ... .. ..
4.7.2 Weak bisimulation up to bisimilarity . . . . ... ... ... ..
473 Expansions . . . . ... ...
4.7.4 Accommodating deterministic reductions . . . . . . ... .. ..
Barbed equivalence versus barbed congruence . . . . ... ... .. ..
4.8.1 Double-barbed bisimulation . . . . .. ... ... ... ... ..
4.8.2 All integers on two exclusive barbs . . . . .. ... ... ...
4.8.3 A join-calculus interpreter for the join-calculus . . ... .. ..
4.8.4 Reducing contexts to integers . . . . . ... ..o
4.8.5 Universal contexts . . . . . ... ... ... ... ...

Open Join-Calculus

Opening the calculus . . . . . . . ... ... oo
5.1.1 Opensyntax . . . . . . .o
5.1.2 Open chemistry . . . . . . ... ...
5.1.3 Tracking transitions in context . . . . .. . ... ... ... ..
Weak bisimulation . . . . ... ... o oo
5.2.1 Renaming and congruence properties . . . . . . . . . ... ...
Asynchronous bisimulation . . . . .. .. .. ... ... L.
5.3.1 The J-open RCHAM . . . . . . . . . .o vt v ittt
5.3.2 Asynchronous bisimulation . . ... ... ... .. ... .. ..
5.3.3 Ground bisimulations . . ... .. ... o 0oL
Reduction-based equivalences on open terms . . . . . . . ... .. ...
5.4.1 Observation . . . . . . . . ...
5.4.2 Extruded names and congruence properties . . . . .. ... ..
5.4.3 Plug-in’s versus extruded names . . . .. ... ... ... ...
5.4.4 Weak bisimulation versus barbed congruence . .. ... .. ..
The discriminating power of name comparison . . . . . . . .. ... ..
5.5.1 Should the join-calculus provide name comparison? . . . . . . .
5.5.2 The join-calculus with name-matching . . . . . .. ... .. ..
5.5.3 Barbed congruence is a weak bisimulation . . . . ... ... ..

5.6 Related equivalences in the w-calculus . . . . ... . ... ... ....
6 Encodings
6.1 Onencodings . . . . .. . . . . .

6.1.1 Formal properties of translations . . . . ... ... ... ....
6.1.2 Contexts and compositionality . . .. .. .. ... ... ....
The core join-calculus . . . . . . .. ... oo
Simpler definitions . . . . . . .. oo
6.3.1 Binders and internal state . . . . .. ... ... oL
6.3.2 Rearranging synchronization patterns . . .. .. ... ... ..
6.3.3 Encoding complex definitions . . . .. ... ...
Relays everywhere . . . . . . . ..o oo
Polyadic messages . . . . . . . . ..o

122
122
125
126
127
128
131
132
132
134
137
140
141

145
147
147
148
151
153
154
158
159
160
162
163
163
164
165
167
168
168
168
169
173



6.5.1 Communicating pairs and lists . . . . . ... ...
6.5.2 Compositional translation . . . . .. .. ... ...
6.5.3 Full abstraction . . . . . .. ... .. ...
6.6 Cross-encodings with the w-calculus. . . . . . . ... ...
6.6.1 The asynchronous m-calculus . . .. .. ... ...
6.6.2 Asynchrony, relays, and equators . . . . ... ...
6.6.3 Encoding the m-calculus . . . ... ... ... ...
6.6.4 Encoding the join-calculus . . . . .. .. ... ...
6.7 Proof of Theorem 10 . . . . . . .. ... ... ... ....

Locality, Migration, and Failures

7.1 Computing with locations . . . . . ... ... . ... ...
7.1.1 Distributed solutions . . . . . . . . ... ... ...
7.1.2 Should locations be nested? . . . . ... ... ...
7.1.3 The location tree . . . . . . ... .. ... .. ...
7.1.4 DMoving locations . . . ... ... ... ... ...
7.1.5 Examples of agent-based protocols . . . ... ...
7.1.6 Circular migration . . ... ... .. ... .. ...
7.1.7 Erasing locality information . . . . . .. ... ...

7.2 Failure and recovery . . . . .. .. ..o
7.2.1 The fail-stopmodel . . . . . ... ... oL
7.2.2 Representing failures . . . . ... ... ... ...
7.2.3  Primitives for failure and recovery . . . ... ...
7.2.4  Fault-tolerant protocols . . . . . .. .. ... ...
7.2.5 Other models for failure . . . . .. ... ... ...

7.3 Proofs for mobile protocols . . . . .. ... ...
7.3.1 A few simplifying equations . . . . . .. ... ...
7.3.2 Failures and atomicity . . . .. .. ... ... ...

74 Related work . . . .. ... o
741 AppletsinJava . . . . ... ..o
7.4.2 Migration as a programming language feature . . .
7.4.3 Migration as a programming paradigm . . . . . . .

7.4.4 Agent-based mobility and network transparency

7.4.5 Locality and failures . . . . .. .. ... ... ...
7.4.6 Modeling heterogeneous networks . . . . . . . . ..

Conclusions

References

CONTENTS



List of Figures

2.1
2.2
2.3
24
2.5

3.1
3.2
3.3
3.4

4.1

5.1
5.2
2.3

7.1
7.2
7.3

Syntax for the join-calculus . . . .. .. ... ... ... ... ... 29
Scopes for the join-calculus . . . . . . ... ... L. 59
The reflexive chemical machine (RCHAM) . . . . . .. . ... ... ... 60
Structural congruence on processes and definitions . . . . ... .. .. 69
Syntactic transitions with wide labels . . . . . ... ... ... .. .. 69
Syntax for the types . . . . . . . ... L 77
Typing rules for the join-calculus . . . . ... ... ... .. ...... 7
Extended syntax with synchronous names . . . . . ... ... ... .. 89
Syntax for a language with processes and expressions . . . . . . . . .. 92
A hierarchy of equivalences for the join-calculus. . . . .. ... .. .. 123
Scopes for the open join-calculus . . . . ... ... .. ... ...... 149
The open reflexive chemical machine . . . . . .. ... ... .. .... 149
The J-open RCHAM . . . . . . . vt v it e e e e e 159
Syntax for the distributed-join-calculus . . . . . ... ... .. ... .. 237
Scopes for the distributed-join-calculus . . . . . .. ... ... .. .. 238
The distributed reflexive chemical machine . . . . ... ... ... .. 239



LIST OF FIGURES



Résumé

Ce résumé en francgais présente les principales idées de cette theése, rédigée
ensuite en anglais. Les définitions et résultats formels en sont systéma-
tiguement omis; de nombreuses références permettent de se reporter au
corps de la thése.

Notre sujet d’étude est la programmation de systémes répartis. De tels systémes
comportent de nombreux ordinateurs interconnectés par un réseau; chacune de ces
machines exécute une portion d’un programme de maniére concertée, en s’échangeant
des valeurs, du code exécutable, voire des processus en cours d’exécution.

Bien que relativement récent ce type de programmation, au sens large, est trés
répandu : De nombreuses applications utilisent le réseau et font intervenir plusieurs
machines, le plus souvent selon des schémas bien établis comme le modéle client-
serveur. Dans la plupart des cas ces applications utilisent des langages traditionnels et
diverses bibliothéques de protocoles, ce qui obscurcit 'aspect réparti de ’application.

Par ailleurs, une multitude de langages d’avant-garde abordent la programmation
répartie de maniére plus radicale, en proposant de nouveaux concepts comme les objets
mobiles [80], les agents mobiles [149], les applets [64], la portée lexicale globale [44],
les ambiances [46]. Malgré leur popularité ces langages expérimentaux sont encore peu
utilisés, et leurs avantages respectifs largement controversés.

Quel que soit le choix du langage, la programmation répartie reste notoirement
délicate parce qu’elle cumule les problémes traditionnels du parallélisme et certaines
contraintes, comme l’absence d’opérations atomiques globales, ou encore 1’hétérogé-
néité de I’environnement & l’exécution.

Les systémes répartis sont naturellement paralléles : Chaque machine fonctionne de
maniére autonome ; de plus chaque programme local a souvent recours au parallélisme
pour faire progresser une partie du calcul en attendant certains messages. De maniére
plus spécifique, ce parallélisme est essentiellement asynchrone : chaque communication
prend un temps inconnu, trés variable. Ainsi plusieurs ordres de grandeur séparent
une communication locale & un processeur d’une communication planétaire. Cette
grande variabilité semble inévitable : Les réseaux informatiques ne peuvent s’affranchir
de certaines limites physiques comme les temps de propagation. Tandis que le débit
d’information échangée augmente rapidement, il ne sera jamais possible d’échanger en
une seconde plus d’une vingtaine de messages d'un bout & ’autre de la planéte.

Pour des raisons plus structurelles, il n’est pas réaliste (ni sans doute souhaitable)
d’imaginer & bréve échéance un réseau uniforme et fiable, & I’administration centrali-
sée. Au contraire, la tendance actuelle est plutdt & la coexistence de systémes différents
administrés de maniére autonome avec chacun ses particularités. En outre, la struc-
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8 Résumé

ture du réseau est trés dynamiques, de nombreux systémes apparaissent, évoluent,
deviennent temporairement inaccessibles. En particulier, la panne d’une machine ou
d’une partie du réseau au cours d’un calcul réparti est relativement fréquente, et a dé-
faut d’une programmation particuliérement soignée il suffit en général d’une machine
déficiente pour invalider ’ensemble du calcul.

Il existe de nombreux travaux d’algorithmique sur les protocoles répartis fonda-
mentaux, ainsi que de programmation systéme sur les mécanismes d’implémentation
sous-jacents. En revanche, ’étude formelle de la programmation et de ses langages
semble dans ce domaine pratiquement inexistante, en tout cas trés en retard par rap-
port a la programmation séquentielle ou paralléle. En I’absence d’un modéle, pourtant,
il n’est pas possible de spécifier le comportement d’un programme ou l'impact d’une
modification dans un programme, de valider une implémentation répartie, d’en étudier
certaines propriétés délicates comme la sécurité du systéme, ou sa fiabilité en cas de
pannes.

Notre objectif est de construire et d’étudier un langage de programmation élémen-
taire — le join-calcul —, dans lequel chaque étape du calcul correspond naturellement
a 'envoi d’au plus un message entre machines. Nous utilisons les termes de langage et
de calcul de maniére voisine : Un calcul est un langage réduit & sa plus simple expres-
sion afin de modéliser précisément certains aspects du langage, en faisant abstraction
de tout le reste.

Le join-calcul s’inspire largement de deux modéles bien connus du parallélisme, les
calculs de processus comme CCS ou le pi-calcul de Milner Parrow et Walker d’une
part [100], et la machine chimique abstraite de Berry et Boudol d’autre part [29]. A
premiére vue ces modéles développés pour formaliser les systémes paralléles devraient
également s’appliquer ici, a fortiori leurs variantes asynchrones.

Ces calculs sont utilisés principalement pour étudier la spécification de systémes,
typiquement pour en énoncer les propriétés de maniére formelle pour ensuite les prou-
ver ou les vérifier. Notre objectif ici est plus particulier. Le join-calcul correspond au
noyau d’un langage de programmation directement utilisable; en particulier, il est
implémentable de maniére répartie. Par construction, notre modéle de parallélisme
préserve la plupart des propriétés formelles du pi-calcul, mais il présente de meilleures
propriétés de localité au cours du calcul.

Idéalement, notre modéle doit étre beaucoup plus simple et général qu'une im-
plémentation particuliére, sans pour autant masquer les phénoménes essentiels de la
programmation répartie. Son expressivité est encadrée par deux objectifs opposés :
I’écriture naturelle de programmes, et I’exécution efficace de tout programme dans un
environnement distribué. Par exemple, si chacune des étapes du calcul requiert une
synchronisation entre toutes les machines participantes, 'implémentation du langage
sera nécessairement inefficace au moins pour certains programmes, ce qui n’apparait
pas dans le modeéle. Notre objectif étant de refléter les particularités du calcul distribué,
ce type de modéle n’est pas adéquat.

Une fois le join-calcul défini au chapitre 2, nous utilisons ce calcul a la fois comme
noyau d’un langage de programmation et comme calcul de processus. Bien que cette
these présente surtout les aspects théoriques du join-calcul, nous avons développé une
implémentation répartie en méme temps que le formalisme ; cette correspondance entre
la programmation et le calcul est de notre point de vue essentielle. Notre implémen-
tation expérimentale comporte un langage de haut niveau, modulaire et fortement
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typé, qui est compilé en code mobile avant d’étre exécuté par un ensemble de ma-
chines connectées au réseau Internet. L’élaboration du langage ainsi que les propriétés
formelles du systéme de types sont traitées au chapitre 3.

Ensuite, nous nous intéressons aux propriétés formelles du join-calcul, aux équiva-
lences entre processus, aux techniques de preuves, et a leur application. Nous construi-
sons un cadre général pour comparer des processus dans le join-calcul de maniére plus
ou moins fine (chapitre 4); nous élaborons des techniques de preuves adaptées au
join-calcul (chapitre 5); nous relions également le join-calcul & d’autres calculs de
processus, principalement le pi-calcul asynchrone (chapitre 6).

Dans un troisieme temps, nous décrivons de maniére explicite des primitives sup-
plémentaires pour la programmation mobile distribuée, comme un raffinement du
join-calcul. Plus précisément, nous définissons une sémantique opérationnelle qui rend
compte des pannes locales au cours du calcul distribué, et permet d’exprimer les pro-
priétés de programmes répartis dans un tel environnement (chapitre 7).



10 Résumé

Comment modéliser un calcul réparti?

De maniére générale, un modéle du parallélisme fait intervenir plusieurs agents,
ou processus, et décrit leurs interactions; ’évolution globale d’un systeme résulte
de 'agrégation de ces interactions élémentaires. Le modéle dépend donc essentielle-
ment du mécanisme de communication élémentaire entre agents. Traditionnellement,
la communication entre processus est modélisée par la transmission de messages d’un
processus émetteur vers un processus récepteur. Plus précisément, un médium inter-
vient également ; il véhicule le message, et le fait parvenir & destination selon diverses
modalités. Par exemple, le médium peut préserver I'ordre des messages, garantir une
certaine équité, avoir une capacité bornée ... et ces détails varient souvent d’une
implémentation & l'autre.

Dans son calcul des systémes communiquants (CCS), Milner simplifie grandement
le modéle en utilisant un médium idéalisé, qu’il nomme 1’éther. Les propriétés de
I’éther permettent de modéliser la communication d’une maniére uniforme, abstraite,
qui passe le médium sous silence. Ainsi, deux processus communiquent par rendez-
vous, cette étape de communication affectant simultanément I’émetteur et le récepteur.
Intuitivement, le rendez-vous présuppose que les deux agents sont adjacents, mais
quand ce n’est pas réaliste il est toujours possible de réintroduire le médium comme
un agent intermédiaire, et de décrire la communication entre I’émetteur et le récepteur
comme une succession de rendez-vous intermédiaires.

Par ailleurs, CCS et ses descendants structurent la communication par noms. Ces
noms (ou adresses, ou canaux) représentent les capacités de communications élémen-
taires de chaque processus. Ainsi, I’émission et la réception sur un nom modélisent
simplement les opérations de transmission, de routage, et de synchronisation sous-
jacentes dans un systéme paralléle.

Le pi-calcul constitue une amélioration significative en terme d’expressivité, en
modélisant I’échange de canaux au cours de la communication. Ainsi, un agent peut
créer un canal de communication, puis le communiquer & ses pairs, qui acquiérent alors
de nouvelles capacités de communication. Cette mobilité de nom permet de modéliser
aisément tous les paradigmes de programmation traditionnels.

CCS et le pi-calcul permettent de décrire précisément de nombreux systémes paral-
leles répartis ou non, et d’en évaluer les propriétés formelles. Bien siir, la communica-
tion immeédiate par I’éther ne correspond pas toujours au systéme modélisé beaucoup
plus limité, mais il est toujours possible de raffiner le modéle pour faire apparaitre les
problémes de communication si nécessaire.

De maniére & refléter plus fidéelement la communication asynchrone, en particulier
présente dans les modeéles a objets répartis, Boudol [37] et Honda et Tokoro [70] ont
proposé une version simplifiée du pi-calcul qui abandonne la notion de rendez-vous :
Seule la réception est décelable, tandis que le processus émetteur d’un message ne
peut directement détecter que son message a été regu. Cette modification rapproche
le pi-calcul de la pratique, puisqu’il n’est plus possible d’écrire un protocole qui utilise
la communication synchrone [114].

En revanche, il devient possible d’implémenter chacune des étapes de communi-
cation de maniére raisonnablement efficace, quoique centralisée. Ainsi, le langage de
programmation PICT démontre que le pi-calcul peut étre effectivement utilisé comme
noyau d’un langage de haut niveau pour la programmation paralléle [122, 145]. Comme
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nous le verrons, pourtant, I’absence de communication synchrone dans le langage n’im-
plique pas nécessairement son absence dans I'implémentation ; par exemple, I'implé-
mentation répartie du m-calcul asynchrone est loin d’étre évidente.

Dans la pratique, la programmation répartie est plus compliquée. Pour programmer
un ensemble d’ordinateurs connectés en réseau, I'interface des systémes d’exploitations
fournit des primitives de plus bas niveau que la communication par canaux dans 1’éther.
En général, il s’agit d’envois de messages asynchrones d’un point fixe du réseau a un
autre, de maniére peu fiable, comme dans le protocole IP ; des primitives de plus haut
niveau rendent 1’adressage plus commode — par exemple 'appel d’une procédure ou
d’une méthode a distance masque le routage et ’encodage des données; la résolution
dynamique de l’adressage permet de rediriger les messages d’'un point & un autre
— et fournissent davantage de garanties — par exemple, 'absence de duplication des
messages, leur intégrité, ou la confirmation ultérieure de leur réception. Par ailleurs, ces
mécanismes de communication ne sont pas intégrés aux langages de programmation
traditionnels ; ils sont disponibles dans des bibliothéques de protocoles ou dans des
extensions, et se juxtaposent aux mécanismes de base du langage.

Il est bien sir possible de ne pas considérer ces problémes dans un langage “de
haut niveau” fondé sur un calcul de processus, & condition d’implémenter son modéle
de communication & partir de primitives de bas niveau. Outre d’évidents problémes de
performance, cette approche n’est pas satisfaisante parce que certains détails de I'im-
plémentation doivent nécessairement étre révélés au programmeur, qui ne peut alors
plus raisonner uniquement sur son programme indépendamment d’une implémentation
particuliére. Le modéle abstrait perd alors beaucoup de son intérét.

L’écart entre I'implémentation et le modéle cache par exemple le nombre de mes-
sages et de machines requis pour implémenter une opération “élémentaire”. Dés lors,
lefficacité d’un programme mesurée par exemple par le volume de messages émis sur
le réseau ne peut pas se déduire facilement du code source.

Dans certaines situations relativement courantes, cet écart devient évident. Lorsque
certaines machines sont plus lentes que d’autres, ou sont en panne, ['utilisation de ces
machines ralentit ou fait échouer le calcul. Si 'utilisation de ces machines n’apparait
pas dans le langage, ce comportement devient incompréhensible.

Dans le cas particulier de CCS asynchrone, le probléme provient de certains as-
pects dynamiques de la communication : Lorsqu’un message est émis sur un canal
par une machine, et qu’il existe un récepteur en attente sur une autre machine, le
message devrait en théorie arriver sur cette machine sans autre détour. Cependant, la
localisation des récepteurs sur un canal donné varie en fonction des autres étapes de
calcul; elle est une propriété globale dont chaque machine ne peut maintenir qu’une
image approximative, par exemple par envoi de messages de mise & jour.

Par exemple, si une machine attend un seul message sur un canal donné, plusieurs
autres machines peuvent en méme temps produire un message sur ce canal et tenter
de le communiquer & cette machine. Dans ce cas, seul le premier message est regu,
tandis que les suivants doivent étre réexpédiés & d’autres récepteurs potentiels. Outre
la présence de nombreux messages inutiles, cela pose un sérieux probléme en cas de
panne d’une machine qui a recu trop de messages : Si un processus recoit un seul
message, en théorie sa disparition peut causer la perte d’au plus un message, tandis
que d’autres récepteurs regoivent les autres messages émis sur ce canal. En pratique,
avec I'implémentation esquissée ci-dessus, de nombreux messages peuvent étre perdus.



12 Résumé

En fait, ces problémes semblent irréductibles en présence de pannes de machines,
quelle que soit la complexité de 'implémentation, du moment que celle-ci n’utilise que
des messages asynchrones entre machines : Le choix d’un récepteur parmi plusieurs
possibles s’apparente en effet a4 une élection (le récepteur élu peut ensuite envoyer des
messages sur d’autres canaux aux autres machines, pour leur signaler la réception du
message), probléme pour lequel il n’y a pas de solutions asynchrones sans divergences.

Nous pouvons énoncer un critére simple pour 'implémentation d’un canal, de ma-
niére a garantir I’absence de messages inutiles, donc en particulier la possibilité de
détecter un écart d’atomicité entre le modele et I'implémentation : Quand un mes-
sage est émis sur une machine, cette machine doit pouvoir déterminer une machine

“réceptrice” telle que

— ou bien il y aura un processus récepteur pour ce message sur cette machine
lorsque le message arrivera, c’est-a-dire indépendamment du reste du calcul ;

— ou bien il n’y aura plus jamais de récepteur sur ce canal.

Dans l’esprit de CCS, il existe une solution formelle & notre probléme, qui consiste
a faire réapparaitre le médium sous forme de processus auxiliaires, de maniére a vérifier
le critére ci-dessus au prix d’une complexité accrue dans le calcul. En théorie, s’il existe
en permanence sur chaque machine un processus-relais par canal qui lit tout message
et le ré-émet sur ce méme canal, alors ’existence de communications inutiles apparait
dans le modéle, et justifie formellement la vulnérabilité de ces messages a la panne
de n’importe quelle machine. L’inefficacité de cette solution est flagrante, puisqu’en
particulier le méme message peut étre réexpédié de relais en relais indéfiniment, et
ainsi créer des divergences dans le calcul.

N

Une autre solution plus réaliste consiste & matérialiser chaque canal de 1’éther
par un processus auxiliaire chargé de centraliser toutes les requétes d’émissions et de
réception sur ce canal. Ce processus se situe alors sur une machine donnée; si cette
machine tombe en panne, il devient clair dans le modéle que la communication sur ce
canal est coupée. (Comme nous le verrons, c’est au fait I’encodage du pi-calcul dans
notre modele.)

Cette analyse reprise plus en détail au chapitre 2 souligne que le pi-calcul asyn-
chrone — et plus généralement les calculs de processus pour le parallélisme — ne nous
parait pas adéquat pour la programmation répartie, méme s’il permet d’en étudier
certains aspects. Nous proposons un calcul similaire qui vérifie notre critére d’implé-
mentation pour tout programme, indépendamment de la localisation des processus.

Pour cela, nous étudions un autre modéle standard du parallélisme, la machine
chimique abstraite de Berry et Boudol [28]. Ce formalisme présente la sémantique
opérationnelle des calculs de processus sous une forme compacte et intuitive, comme
un ensemble de régles de réécritures opérant sur des multi-ensembles de processus élé-
mentaires. Nous montrons que le méme probléme de routage apparait pour sélectionner
une régle de réécriture lorsque le multi-ensemble est réparti entre plusieurs sites, et
suggérons une modification qui nous améne directement au modeéle opérationnel du
join-calcul, la machine chimique réflexive.
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Présentation du join-calcul

Le chapitre 2 présente notre modeéle pour la programmation répartie. Nous y dis-
cutons tout d’abord le cheminement qui nous conduit & proposer ce nouveau modéle
plutdt que d’utiliser un modéle existant. Bien que de nombreux calculs de processus
existent, nous expliquons pourquoi ces modéles sont inadaptés & la programmation
repartie. Nous y présentons ensuite notre modéle en détail.

Un premier exemple

Au chapitre 2, la sémantique opérationnelle est présentée & partir d’'un exemple,
puis définie de maniére générale. Nous reprenons ici I’exemple de maniére plus infor-
melle, sans utiliser le formalisme chimique.

Notre exemple est la version simplifiée d’un serveur d’impression sur un réseau
local. Chaque station de travail sur le réseau peut envoyer des requétes d’impression
au serveur. D’autre part, chaque imprimante peut signaler sa présence au serveur, qui
répartit la charge entre les imprimantes disponibles.

Les seules valeurs dans le join-calcul sont les noms de canaux, ou adresses. De ce
point de vue, le join-calcul est une variante du pi-calcul, dont il utilise la mobilité
de nom. Plus tard, il sera facile de généraliser le calcul & d’autres valeurs primitives
comme les entiers ou les chaines de caractéres.

L’état du calcul est représenté par deux sortes de termes, des messages, et des
régles de réaction. Ces termes peuvent étre assemblés par composition paralléle pour
former les processus du calcul.

Le message 2(y) comporte deux noms; x est ’adresse du message, y est son
contenu. Plusieurs messages peuvent étre assemblés par composition paralléle.

Par exemple, nous modélisons l'interface du serveur par deux noms, imprimer
pour les requétes d’impression, et accepter pour les imprimantes disponibles. Ainsi, le
processus

imprimer (1) | imprimer(2) | accepter(laser)

se compose de trois messages, et décrit un état du systéme ou deux impressions des
fichiers 1 et 2 sont en attente, tandis qu’une imprimante laser est disponible. L’ordre
des messages est sans importance ; formellement la composition parallele est associative
et commutative.

Notée J > P, une régle de réaction consomme un ensemble de messages de la forme
décrite dans le filtre J, et déclenche 'exécution d’une copie du processus P dans
lequel les parameétres formels de J sont remplacés par les arguments transmis dans
ces messages. La méme régle peut étre utilisée a plusieurs reprises, tant qu’il y a des
messages & consommer.

Par exemple, nous définissons le comportement du serveur par une régle de réaction
notée D, qui décrit comment les messages envoyés sur les noms imprimer et accepter
sont traités.

D ¥ accepter (imprimante) | imprimer(fichier) > imprimante (fichier)

Cette régle consomme deux messages, I'un sur accepter, I'autre sur imprimer, et
déclenche I'impression en envoyant le fichier & 'imprimante. Nous pouvons regrouper
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la définition du serveur d’impression et son état courant dans un seul processus.
P ¥ def Din imprimer(1) | imprimer(2) | accepter(laser)
Suivant notre explication informelle de la régle D, le message accepter(laser) et
I'un des deux messages imprimer(1l) ou imprimer(2) peuvent étre consommés par le
serveur d’impression. Par exemple, nous avons une étape de réduction

P — def D in imprimer(2) | laser(1)

Cette réduction a opéré une synchronisation entre les deux messages consommeés ;
en particulier le choix entre 1 et 2 n’est pas déterminé avant la réduction.

En revanche, le traitement des messages envoyés sur imprimer et accepter est en-
tierement défini par D. Ces deux noms sont liés par D, ce qui exclut la réception de
tels messages dans toute autre définition, ou la redéfinition du serveur d’impression.
Cette propriété, appelée portée lexicale des noms, simplifie beaucoup ’étude formelle
du join-calcul et son implémentation. En particulier, toute synchronisation entre mes-
sages doit étre déclarée au préalable, au moment ou les noms des messages sont définis,
et cette information est disponible & la compilation.

Un serveur d’impression plus réaliste pourrait par exemple envoyer le nom imprimer
aux différentes machines du réseau, en utilisant d’autres noms définis sur ces machines.

De maniére plus générale, nous utiliserons la syntaxe suivante pour le join-calcul :

P = processus
x(v1,... ,Up) message asynchrone
| def DinP définition locale
| P|P exécution parallele
| 0 processus inerte
D == définitions
J>P régle de réaction
| DAD composition de définitions
| T définition vide
J = filtre
Y1y s Yn) message requis
| J|J synchronisation de messages

Parmi ces termes, nous n’avons pas encore introduit le processus inerte 0 utilisé
pour représenter 'absence de messages. Nous n’avons pas non plus utilisé la forme
générale d'une définition, qui peut comporter un nombre quelconque de régles de
réductions. A nouveau, nous utilisons une définition inerte T pour représenter I’absence
de régles.

A partir de cette syntaxe, nous décrivons ’état du calcul par une solution chimique
qui comporte deux multi-ensembles : un multi-ensemble de processus P en cours d’exé-
cution et un multi-ensemble de régles de réactions actives D.

— Une relation d’équivalence structurelle (notée =) décrit comment passer d’une

solution & une autre en réarrangeant l'ordre des définitions et des processus, et
en activant de nouvelles régles de réaction. Toutes ces étapes sont réversibles.
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— Une relation de réduction chimique (notée —) décrit 'utilisation d’une régle
de réaction particuliére qui consomme un paquet de messages préalablement
assemblé par équivalence structurelle pour correspondre au filtre de la régle.
Seules ces étapes correspondent intuitivement & une progression du calcul.

Les relations d’équivalence structurelle = et de réduction — sont définies dans la
figure 2.3 page 60. Dans la suite de ce résumé, nous passerons souvent sous silence les
étapes intermédiaires d’équivalence structurelle.

Nous terminons cet apercu en indiquant comment le mécanisme qui permet d’ac-
tiver et de désactiver des régles de réaction dans une solution permet en particulier
de modifier la portée apparente des noms définis, et par conséquent d’implémenter
I’extension de portée lexicale. Ce mécanisme commun avec le pi-calcul est essentiel
pour modeéliser la dynamique du calcul.

Pour permettre la réception d’un message en dehors de la portée des définitions de
ses arguments, il est possible de déplacer les définitions & condition de ne pas modifier
les liaisons : Par exemple,

def z(u) | y(v) > P in (def a()> Q, in z(a)) |(def b()> Qp in y(b))
=" def z(u)>P A a()>Qq A b()>Qp in z(a) | y(b)
=== def z{(u)> P Aa()>Qq AN b()>Qp in P{a/wb/v}

(en supposant que a n’apparait pas dans P et Qp et que b n’apparait pas dans P et @,
ce dont on peut s’assurer par a-conversion.) Techniquement, toutes les solutions ci-
dessus comportent un seul processus et aucune régle active. En revanche, la succession
d’étapes d’équivalences structurelles intermédiaires =* active les trois régles z(u)> P,
a() > Qq, et b()>Qy, les réarrange de maniére différente, puis les désactive sous cette
nouvelle forme, pour permettre ’étape de réduction sans déplacer les lieurs.

Nous donnons quelques exemples typiques de processus dans le join-calcul, avec
une description informelle de leurs propriétés.

Relais La primitive de base du join-calcul étant la communication asynchrone, il est
facile de définir de simples relais ou multiplexeurs, qui n’effectuent aucun calcul mais
se contentent de faire suivre des messages d’un canal & un autre.

Par exemple, dans le processus

P = def z(u)>ry(u)in Q

le nom y est libre, tandis que le nom z est lié. A chaque fois que @) envoie un message
sur z, ce message est consommé par 'unique régle qui définit x, et un autre message
adressé & y avec le méme contenu est émis. Ainsi, la définition ci-dessus introduit
un relais de x vers y. Puisque la définition de = est entiérement déterminée, on peut
utiliser z ou y indifféremment dans Q.

Ce type de relais n’affecte pas le calcul; il peut le ralentir un peu, mais ce ralen-
tissement est imperceptible ; formellement, nous verrons que la présence de relais est
indécelable dans le join-calcul, cette propriété sémantique étant essentielle au calcul
asynchrone [139].
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Une légére modification de I’exemple précédent permet de distribuer le méme mes-
sage a plusieurs destinataires :

def z(u) >z (u) | zo(u) |...|zp(u) in Q

Chaque message z(v) émis par () déclenche I’émission de m messages, qui peuvent
étre recus par n définitions différentes dans un contexte approprié. De maniére plus
générale, il est possible de modéliser d’autre types de routage, par exemple avec une
distribution des messages qui dépend de I'un des champs des messages.

Comment communiquer un processus? Le join-calcul est un calcul du premier
ordre en ce qui concerne les valeurs : Contrairement & d’autres formalismes, seuls des
noms peuvent étre communiqués, pas des processus. Cependant, il existe un encodage
bien connu d’un processus arbitraire P en tant que nom; il suffit de placer ce pro-
cessus P sous une garde, puis de communiquer le nom correspondant a la place du
processus. Ce nom est une continuation, souvent notée x dans les exemples suivants.
Nous utiliserons donc la régle

k()>P

Dans un contexte ol k est ainsi lié, le join-calcul donne des garanties trés fortes,
puisque 'association entre le nom et le processus ne peut pas étre altérée au cours du
calcul.

Par exemple, il est facile de définir la réplication d’un processus en définissant une
continuation et en la déclenchant & répétition :

def

repl @ = def K()>Q| k() in k()
= def 5()> Q[ r() in (Q[x())
=" Qlrepl Q
La réduction consomme le message x(), et génére immédiatement un autre message
k() avec une copie de . En prenant garde de choisir un nom x qui n’apparait pas

dans @, nous pouvons utiliser I’équivalence structurelle pour faire sortir () de la portée
de (). Nous obtenons les réductions attendues :

repl @ — Qlrepl @ — Q|Qlrepl @ — ---

Choix interne Par définition, un processus effectue un choix interne lorsqu’il choi-
sit une alternative parmi d’autres de maniére non-déterministe, indépendamment du
contexte. Ce type de choix est facilement encodable dans le join-calcul.

Par exemple, le choix entre les processus P et () peut s’écrire simplement

def z()> P A z() = Q in z()

(pour un z qui n’apparait pas dans P ou () en utilisant plusieurs régles consommant
le méme message, ou encore

def p()> P A ¢() = Q in def () [ y(u) > u() in z() [ y(p) | y{q)
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en utilisant deux continuations et plusieurs combinaisons de messages pour la méme
régle de réaction.

Au passage, nous remarquons que dans le join-calcul une définition répliquée est
plus simple qu’une définition a usage unique, pour laquelle un message auxiliaire z()
limite le nombre d’utilisations. Cet aspect correspond & ce qui se passe dans 'implé-
mentation, ot une définition simple n’a pas d’état.

Programmation impérative Nous terminons notre série d’exemples par un codage
un peu plus long mais particuliérement utile. Il s’agit d’une cellule de référence, qui
permet de stocker une valeur, d’y accéder, et de la modifier au cours du calcul. La
cellule de référence permet de modéliser tout systéme réparti impératif a base de
mémoire partagée. Par ailleurs, cet exemple illustre bien 1'usage de la portée lexicale
pour controler le comportement de chaque cellule.

Nous définissons ’abstraction qui génére une nouvelle cellule par la régle

cellule(vy, ko) > (def _ lire(r) | s(v) > (v} | s(v) in ko (lire, écrire) | 3(1)0))
Neécrire(u, k) | s(v) > k() |s(u)

Chaque message envoyé sur cellule déclenche un processus qui contient la défini-
tion d’une nouvelle cellule, indépendante des autres. Dans ce processus gardé, trois
nouveaux noms lire, écrire, s sont définis selon deux régles, puis les deux premiers
noms sont envoyés sur un canal de continuation ko fourni par 'appelant. Ces deux
noms lire, écrire constituent l'interface de la nouvelle cellule. Le troisiéme nom s reste
local (cette propriété est facile a établir, puisque s n’est jamais communiqué & l'inté-
rieur de la portée lexicale de la définition, et n’est pas accessible de l'extérieur); de
plus, il y a toujours exactement un message sur s, qui contient la valeur courante v
de la cellule (cet invariant s’établit aisément ; il est initialement vérifié par le message
s(vg), et chacune des deux régles de réduction le préserve), et cette valeur est consul-
tée ou modifiée lors des réceptions de messages sur lire ou écrire. Dans le premier cas,
le méme message s(v) est immédiatement ré-émis tandis que la valeur courante est
également renvoyée & 'appelant ; dans le deuxiéme cas la valeur courante est jetée et
remplacée par la nouvelle valeur fournie par ’appelant.

Typage des canaux de communication

Le join-calcul résulte de notre insistance & prendre en compte certaines contraintes
inhérentes & la programmation répartie. Cependant, ces contraintes s’avérent égale-
ment intéressantes pour définir un langage fondé sur le join-calcul.

Ainsi, la communication est largement déterminée statiquement par la définition
de nouveaux noms, et cet aspect déclaratif facilite I’analyse des programmes et, de
notre point de vue, leur clarté. Comme nous le verrons, il est possible par exemple de
ré-interpréter le join-calcul comme une extension naturelle d’'un langage fonctionnel de
haut niveau a la ML auquel on aurait ajouté le parallélisme. Aussi, I’analyse statique
des programmes est sensiblement plus simple que pour les autres calculs de processus
avec mobilité de nom, parce que pour un nom donné 1’ensemble des récepteurs sur ce
nom est connu.
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Afin de détecter a la compilation le mauvais usage des noms du join-calcul, nous
proposons un systéme de typage simple et expressif qui bénéficie directement de ces
propriétés statiques. En fait, notre systéme est proche du polymorphisme paramétrique
a la Milner, popularisé par le langage ML, et il en conserve tous les avantages.

La communication dans le join-calcul consiste & envoyer et recevoir des messages
sur certains noms, ces messages contenant eux-mémes d’autres noms qui peuvent in-
tervenir dans la suite du calcul. De ce point de vue, le join-calcul est un calcul d’ordre
supérieur, oul les canaux remplacent les fonctions.

Bien que la sémantique opérationnelle soit trés différente, la structure syntaxique
des définitions dans le join-calcul généralise celle des définitions mutuellement récur-
sives de ML. La différence la plus notable est la présence de filtres qui recoivent plu-
sieurs messages de sources différentes au cours de ’exécution, ce qui requiert quelques
précautions dans la régle de généralisation.

Un nom z utilisé pour communiquer des messages contenant n valeurs de types
respectifs 7,... , 7, est naturellement doté du type (ry,...,7,). En pratique, il y a
d’autre types que les types de canaux; par exemple, nous ajoutons les booléens, les
entiers, les chaines de caractéres, chaque ensemble de valeurs ayant son propre type et
un ensemble de fonctions primitives typées.

Dans I’exemple qui suit, nous supposons que imprimer est un nom primitif qui
affiche sur la console les arguments entiers qu’il recoit. Si Entier est le type des
entiers, alors le type de imprimer est (Entier) (un canal transportant un entier).
Nous pouvons définir un nom qui regoit une paire d’entiers et les imprime, par la régle

imprimer _paire(z,y) > imprimer(z) | imprimer (y)

Il alors facile d’inférer que le type de imprimer _paire est (Entier,Entier) (un canal
transportant deux entiers).

Dans certains cas, 'usage d’un nom dans un processus gardé ne détermine pas
entierement son type; ce nom est alors polymorphe. Par conséquent, le type des argu-
ments n’a pas besoin d’étre entiérement déterminé pour garantir le bon typage du nom
polymorphe ; les parties non-spécifiées sont représentées par des variables de type qui
peuvent étre remplacées par n’importe quel type. Cette approche bien connue s’ap-
pelle le polymorphisme paramétrique. Par exemple, la régle suivante définit un nom
polymorphe :

appliquer (K, z) > k{x)

Le nom appliquer recoit deux arguments « et x, et déclenche le processus k(z). Si 7 est
le type de x, alors k qui transmet des valeurs x doit étre de type (7). Par conséquent,
le nom appliquer doit étre de type ((7),7), pour tout type 7. Cette généralisation
est rendue explicite par un quantificateur, en dotant appliquer du schéma de type
Va. (o), a).

Par la suite, ce schéma de type permet de bien typer des messages qui instancient «
de plusieurs maniéres différentes, par exemple pour typer le processus

appliquer (imprimer, 4) | appliquer (imprimer _chaine,” bonjour")

Contrairement a ML, le join-calcul permet de décrire des calculs paralléles, et
en particulier des effets de bord, en utilisant des filtres qui synchronisent plusieurs
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messages dans une méme régle. Par exemple, nous pouvons considérer une variante
plus répartie de appliquer qui regoit le canal x et 'argument x sur deux canaux
différents :

canal (k) | argument(x) > k()

Les types des arguments x et x restent inchangés, et donc les noms canal et argument
ont pour types respectifs ((a)) et («). Pourtant, ces deux types sont corrélés par
I'usage du méme «. Cela exclut la généralisation de I'un ou l'autre de ces types,
puisqu’autrement deux instances différentes lors de I’envoi indépendant de chacun des
messages pourrait conduire & une erreur & l’exécution. Par exemple, le processus

canal (imprimer) | argument (4)

| canal(imprimer _chaine) | argument (" bonjour")

n’est pas typable avec la définition ci-dessus, et peut conduire & une erreur manifeste
de typage imprimer("bonjour”) en cas de synchronisation croisée.

Pour tenir compte de la synchronisation par le filtrage, nous définissons notre
critére de généralisation pour un ensemble de régles comme suit : Une variable est
généralisable tant qu’elle n’apparait pas dans le type de plusieurs noms co-définis.

Une fois ce critére trés simple identifié, le reste du systéme de typage est standard.
L’ensemble des réegles de typage sont rassemblées dans la figure 3.2 page 77.

Apres quelques lemmes standards, nous établissons que chacune des étapes de ré-
duction de notre sémantique chimique préserve le bon typage d’un programme (théo-
réme 1, page 83) et qu’'un programme bien typé ne contient pas d’erreurs d’arité ni
d’erreurs de typage lors de l'application d’une primitive (théoréme 2, page 85). Ce
systéme de types est intégré & notre implémentation-prototype; il répond aux besoins
d’un langage de programmation moderne; en particulier les types peuvent étre auto-
matiquement inférés a la compilation, et les erreurs de typage sont intelligibles pour
le programmeur.

De nombreux systémes de types plus sophistiqués ont été proposés, en particu-
lier pour le pi-calcul. Ces systemes n’offrent pas l'inférence de type polymorphe parce
que les occurrences contravariantes de chaque nom ne sont pas connues statiquement.
En revanche, ces systémes décrivent plus précisément certains aspects de la commu-
nication, comme l’absence de certains blocages & I'exécution, le nombre de messages
échanggés, ol 'usage purement local de certains noms. Ces extensions devraient égale-
ment s’appliquer au join-calcul considéré comme sous-ensemble contraint du pi-calcul.

Vers un langage de programmation

Le join-calcul comporte un seul mécanisme pour contrbler I’exécution d’un pro-
gramme, la réception conjointe de messages asynchrones. Les exemples ci-dessus sug-
gérent que ce mécanisme est suffisamment expressif, mais pas toujours commode pour
programmer.

Ainsi, il n’y a aucun opérateur de composition séquentielle, et pour exprimer que
deux processus P et () s’exécutent dans un certain ordre, il faut placer ces processus
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sous des gardes, les représenter par des continuations, et déclencher celles-ci explici-
tement dans d’autre parties du programme. Il est bien connu que le passage de conti-
nuations permet d’exprimer les diverses stratégies d’évaluation de langages séquentiels
comme le A-calcul ; nous en donnons quelques exemples dans la section 3.4.

Pour le programmeur, la manipulation explicite des continuations est notoirement
délicate ; en pratique il est préférable de fixer une stratégie d’évaluation (ici 'appel
par valeur) et d’ajouter le controle séquentiel sous la forme de sucre syntaxique dans
le langage. Cette approche a été par exemple proposée dans le langage PICT [122].

Nous expliquons sa mise en oeuvre dans le join-calcul en reprenant notre exemple
imprimer _paire. En effet, le message imprimer _paire(1,2) peut causer laffichage de
“12” ou “21”, selon 'ordonnancement des deux appels & imprimer, ce qui en général ne
conviendra pas au programmeur. Pour contraindre 1’ordre d’affichage, il faut modifier
la définition de ces noms : Nous utilisons la nouvelle primitive typée

imprimer : (Entier,())

ou largument supplémentaire de type () est la continuation déclenchée apres affi-
chage ; la nouvelle définition de imprimer paire est :

imprimer _paire(z,y, k) > def £, () > k() in
def kg () > imprimer(y, £,) in
imprimer(x, Ky)

Dans ce cas, la continuation est un message vide, ou signal ; de maniére plus générale,
la continuation peut aussi retourner a ’appelant un résultat.

L’usage du controle séquentiel étant trés courant, il est indispensable de masquer
cet encodage pénible. Pour cela, nous distinguons deux sortes de canaux : Les ca-
naux asynchrones et les canaux synchrones. Les canaux asynchrones sont des canaux
ordinaires du join-calcul ; les canaux synchrones sont des canaux qui transportent im-
plicitement un argument supplémentaire comme continuation, que chaque définition
peut utiliser pour retourner un signal ou un résultat. Par convention, nous utilisons une
typographie différente pour les noms synchrones. Par exemple, la définition ci-dessus
devient simplement

imprimer paire(z,y) > imprimer(z);
imprimer(y);

reply to imprimer paire

ol le point-virgule exprime de maniére concise 'attente d’un signal sur la continua-
tion implicite, et o le processus “reply to imprimer paire” déclenche la continuation
implicitement regue dans le message “imprimer paire(z,y)”.

De maniére plus générale, le point-virgule est remplacé par I'expression

let v1,... ,v, = nom_synchrone(uy,... ,uy) in P

qui crée une continuation pour P, la transmet comme m + 1-éme argument, et attend
sur cette continuation n résultats. En fixant I'ordre d’évaluation des arguments chaque
valeur peut étre remplacée par une expression a évaluer préalablement a 1’envoi du
message.
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Le langage synchrone obtenu est trés proche de ML. En fait, si ’on se limite aux
noms synchrones et que ’on exclue la composition paralléle dans les processus et les
filtres, on obtient un langage noyau pour ML.

Dés lors, nous pouvons ré-interpréter le langage complet comme une extension de
ML pour le parallélisme avec la possibilité d’évaluer plusieurs expressions en paralléle,
et d’attendre le résultat de plusieurs expressions avant de poursuivre ’exécution.

Ce style de parallélisme a au fait déja été proposé dans le cadre plus restreint de la
programmation paralléle impérative, sous le nom de multi-fonctions [23]. Par exemple,
deux taches paralléles peuvent s’exécuter indépendamment en échangeant au milieu du
calcul leurs résultats partiels ; cette synchronisation intermédiaire s’écrit en join-calcul

sync, (vg) | syncy, (vp) >reply vy to sync, |reply v, to sync,

tandis que chaque tache s’écrit de maniére fonctionnelle (ici pour la tache a) let v, =
E, inlet v, = sync,(v,) in E.

L’encodage des noms synchrones s’étend sans probléme particulier au systéme de
typage ; nous définissons un nouveau constructeur de types fonctionnels — pour les
noms synchrones

f
(T1yeev yTq) ={T1, ... ,Té) & (Tiyeee s Tg (1 - ,7'{,))

Par exemple, “imprimer_paire” peut étre doté du type (Entier,Entier)— ().

La comparaison du join-calcul avec noms synchrones et de ML est intéressante
pour plusieurs raisons. Ainsi, nous retrouvons les limitations apportées au polymor-
phisme paramétrique en présence d’effets de bord, traditionnellement représentés par
un modeéle de la mémoire, simplement en utilisant notre codage de la cellule mémoire.
Grace au sucre syntaxique, cette cellule s’écrit maintenant

def lire() | s(v)> reply v to lire| s(v)
cellule(vg) > A écrire(u) | s(v) > reply to écrire | s(u)
in  reply lire, écrire to cellule | s(vg)

L’allocateur de cellules a un type polymorphe
cellule : Va.(a) = (() =(a), (@) =())

En revanche, chaque cellule allouée est monomorphe, du type de 'argument d’initia-
lisation vyg.

Cette proximité a également de nombreux avantages pratiques, dont bénéficie notre
implémentation du join-calcul. Par exemple, le langage utilise un systéme de modules
standard, et le compilateur infére les types des noms du join-calcul. De plus, le lan-
gage d’implémentation du join-calcul étant CAML, une variante de ML, des passerelles
existent entre les deux langages, et ces passerelles sont bien typées : Ainsi il est relati-
vement facile de générer un code exécutable qui rassemble plusieurs modules écrits en
join-calcul et en CAML. De plus, chacun de ces modules peut étre compilé indépen-
damment et interfacé avec le reste du code par une déclaration d’interface. Chaque
interface contient les types des valeurs définies dans chaque module, et 'utilisation
correcte de ces valeurs peut dont étre vérifiée & la compilation de chaque module. A
I’exécution, chaque langage accepte des valeurs en provenance de 'autre langage sans
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tests ou conversions supplémentaires. En particulier, toutes les librairies CAML sont
accessibles en join-calcul.

Le chapitre 3 contient enfin une discussion plus prospective sur la programmation
orientée-objet dans le join-calcul. Bien que le calcul ne comporte pas de primitives
spécifiques a la programmation objet, chaque définition peut étre interprétée comme
un objet dans un contexte paralléle. Ainsi, la cellule de référence devient un objet
dont “cellule” est le créateur, “lire” et “ecrire” les méthodes, et s la représentation de
I’état interne ; d’autres exemples plus complexes sont développés dans la section 3.5. La
déclaration de filtres combinant méthodes et états est trés expressive en ce qui concerne
la synchronisation. Pour modéliser directement un calcul & objets, cependant, il est
nécessaire d’ajouter des enregistrements extensibles comme valeurs.

Equivalences entre processus

Nous nous intéressons maintenant aux propriétés formelles de processus dans le
join-calcul. Cette partie de la thése est largement inspirée des techniques et des résul-
tats pour CCS et le pi-calcul ; en retour, une bonne partie des résultats présentés ici
sont nouveaux et devraient également s’appliquer a la plupart des calculs de processus
asynchrones.

Au chapitre 4, nous posons les bases d’une théorie de I’équivalence entre processus
dans le join-calcul.

Notre objectif est d’identifier les relations d’équivalences permettant d’énoncer
des relations intéressantes et de les prouver. Ainsi une “bonne” équivalence doit étre
facile & interpréter, ne pas identifier de processus évidemment différents ni séparer de
processus intuitivement équivalents dans un environnement réparti, et si possible offrir
des techniques de preuves suffisantes pour établir ces équations.

A premiére vue, il semble que nous n’avons que l’embarras du choix, tant ces
aspects théoriques ont été développés. Par exemple, il existe plusieurs centaines de
propositions subtilement différentes pour définir I’équivalence entre processus [61].

Cela dit, notre approche intégre certaines spécificités techniques (sémantique &
réduction, communication asynchrone, absence de tests de nom), ce qui nous éloigne
des résultats bien connus, et nous améne a une présentation originale de I’équivalence
entre processus.

Nous posons tout d’abord quelques critéres naturels d’observation :

1. Deux processus qui émettent des messages sur des noms libres différents ne sont
visiblement pas équivalents.

Plus généralement, nous supposons données certaines observations élémentaires,
les “barbes” dans le jargon des calculs de processus. Dans le join-calcul, un pro-
cessus a une barbe sur un nom z lorsque ce nom est libre dans le processus et que
le processus peut émettre un message sur ce nom, éventuellement aprés quelques
réductions préalables.

2. L’exécution d’étapes de calculs internes n’est pas détectable en elle-méme. Intui-
tivement, une équivalence qui compterait le nombre d’étapes présupposerait une
horloge globale. Par ailleurs dans la programmation répartie un message passant
par le réseau sera beaucoup plus lent qu’une dizaine de messages locaux. Une
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mesure précise du coiit du calcul est délicate; en tout cas le nombre d’étapes
de calcul n’est pas significatif dans un calcul asynchrone, parce que le coit de
chaque étape n’est pas uniforme.

3. Deux processus équivalents doivent étre interchangeables; en particulier leur
équivalence ne doit pas dépendre du contexte dans lequel ils sont placés.

Cela nous amene & exiger des propriétés de congruence vis-a-vis des opérateurs
du join-calcul pour nos équivalences.

Nous retrouvons heureusement au passage de nombreuses notions d’équivalence
proposées dans d’autres contextes. Certaines définitions d’apparence fort différentes
produisent les méme équivalences, ce qui réduit le nombre d’équivalences & considérer.
Au terme de notre étude, nous identifions quatre notions d’équivalences de plus en
plus précises et nous exposons ce qui les sépare :

La notion la plus grossiére d’équivalence est 1'équivalence de tests (may testing).
Cette notion est la plus naturelle; elle identifie deux processus lorsque dans tout
contexte ils peuvent émettre des messages sur les méme noms. Elle exprime des pro-
priétés de sireté, mais est difficile & établir directement et ne dit rien quant a la
présence de comportements souhaitables.

Si 'on s’intéresse aux comportements infinis, il est naturel de considérer certaines
propriétés d’équité, ou de progression dans le calcul. Par exemple, il est possible d’ob-
server les messages qui peuvent toujours étre émis. De telles propriétés s’expriment
sous la forme de conditions d™*équité formelle”, qui imposent que si un message peut
toujours étre émis indépendamment du calcul en cours, alors ce message est effective-
ment émis au cours de n’importe quel calcul équitable. L’équivalence de tests équitable
(fair testing) s’aveére plus précise que le may-testing, mais malheureusement encore
plus délicate & manipuler directement. Nous proposons d’autres caractérisations plus
efficaces, quoique peut-étre moins intuitives, en termes de simulations couplées. Ces
caractérisations semblent spécifiques au join-calcul.

Si I’on s’intéresse également a 1’évolution interne des processus, telle que reflétée par
leur comportement observable, on retrouve la notion de congruence barbue proposée
par Milner et Sangiorgi, ainsi que celle proposée par Honda et Tokoro.

Ces deux équivalences sont des bisimulations faibles. Une relation R est une bi-
simulation faible lorsque, pour toute paire de processus P R Q, pour chaque étape
de calcul P — P’ (ou Q — Q'), il existe des étapes de calcul Q@ —* Q' permettant a
lautre processus de rejoindre le premier, en restant dans la relation : P’ R @Q'. Ainsi,
les points de choix internes de P et () doivent correspondre.

De notre point de vue, l'intérét majeur de la bisimulation barbue est technique :
Ce type d’équivalence peut étre établie par co-induction, en considérant une étape de
réduction & la fois, et non plus des traces arbitrairement longues.

Bien que le probléme soit peu connu, il existe au fait deux maniéres différentes de
définir la congruence barbue. La définition traditionnelle de Milner et Sangiorgi retient
la plus grande congruence contenue dans la plus grande bisimulation barbue. La défini-
tion de Honda et Tokoro considére la plus grande congruence qui est une bisimulation
barbue. Cette seconde définition est plus exigeante, et les deux relations coincident
dans la mesure ou la congruence barbue de Milner et Sangiorgi est elle-méme une
bisimulation. Cependant, cette propriété de congruence est loin d’étre évidente; elle
est laissée comme un probléme ouvert par Honda. Nous établissons ici la coincidence
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de ces deux types de définitions dans le join-calcul (théoréme 3, page 114) ; la preuve
est complexe, mais les techniques employées s’appliquent également au pi-calcul pour
fournir le méme résultat [56].

Si I’on distingue les valeurs transmises syntaxiquement, et non plus selon leur com-
portement, on obtient plusieurs bisimulations étiquetées interchangeables. Ces équiva-
lences abordées au chapitre 5 sont particulierement faciles & établir parce qu’il n’est
plus nécessaire de faire intervenir le contexte comme observateur : Les étiquettes suf-
fisent. En revanche leur interprétation est douteuse, et de nombreuses équations utiles
ne sont pas valides pour ces équivalences.

Une fois cette hiérarchie mise en place, la preuve d’une équivalence particuliére
peut avantageusement s’appuyer sur plusieurs équivalences auxiliaires plus fines et
plus faciles a établir.

Toutes les équivalences mentionnées ci-dessous peuvent étre définies & partir de
diagrammes de simulation faible, de congruence, et de barbes, et la plupart des preuves
présentées utilisent des techniques co-inductives. Pour factoriser certains arguments
récurrents, nous développons dans ce cadre des techniques de preuve relativement
générales, en nous appuyant sur des résultats de confluence.

Un modéle plus explicite du join-calcul

Les équivalences observationnelles définies au chapitre 4 sont relativement faciles
& interpréter, mais elles fournissent une sémantique du join-calcul peu explicite. En
effet, 'interaction entre un processus et son environnement n’est pas apparente; elle
est révélée par 'application de contextes particuliers, suivie de réductions internes.

Pour obtenir des techniques de preuves plus directes, en particulier pour éviter la
quantification sur tous les contextes dans la définition des équivalences, nous raffinons
donc notre sémantique en ajoutant des interactions primitives avec ’environnement.
Cela nous permet de générer des transitions étiquetées, dont I’enchainement décrit
entierement le comportement observable des processus.

L’interaction entre un processus et son environnement se décompose en deux ac-
tions complémentaires : Un processus peut émettre des messages vers le contexte, ce
qui fournit au contexte de nouveaux noms, et réciproquement le contexte peut utiliser
les noms qu’il a regus pour émettre des messages vers le processus. En ’absence du
contexte, nous avons besoin d’une syntaxe “ouverte” qui étend la syntaxe du join-calcul
pour garder la trace des noms qui ont été communiqués a ’environnement.

Par exemple, le processus def z(u)>P in y(z) peut émettre le message y(x),
puisque y est un nom libre, et donc communiquer le nom z & ’environnement. Cepen-
dant, z reste exclusivement défini par le processus. Nous notons cette interaction par
la transition étiquetée

def z(u) = P in y(x) RGIEIGN

def, z(u) = Pin 0

L’étiquette indique que la communication a lieu sur le nom libre y, que cette com-
munication exporte pour la premiére fois z vers I’environnement, et que le message
contient simplement ce nom x. Tandis que z était auparavant un nom local, = est
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devenu visible de I'extérieur, ou “exporté”. Il peut maintenant étre utilisé pour envoyer
un message vers le processus :
i . x(z) B .
def, z(u) = Pin0 —5 def, z(u) = P in z(z)
L’étiquette indique que la communication a lieu sur le nom exporté x, et que le message

contient le nom z, un nom libre ou exporté. Enfin, ce message peut étre utilisé comme
auparavant par la définition de x pour déclencher une copie du processus P :

def, z(u) = P in z(z) — def, xz{u) = P in P{?/,}

Par la suite, ce nouveau sous-processus peut lui-méme extruder certains noms loca-
lement définis, et I’environnement peut indépendamment démarrer d’autres copies de
P pour d’autres valeurs de u, comme détaillé ci-dessus.

Ainsi, l'interface d’un processus “ouvert” comporte deux ensembles de noms dis-
joints : Les noms libres et les noms exportés, ces noms servant de supports exclusifs
pour 'interaction avec ’environnement. Cette séparation provient de la définition sta-
tique des récepteurs. Dans les calculs de processus habituels, au contraire, le méme
nom peut servir & la fois pour émettre un message vers l’environnement, recevoir un
message de ’environnement, ou encore effectuer une réduction interne. L’utilisation
ici d’'une interface structurée simplifie I’étude des processus, puisqu’il y a moins de
transitions parasites & prendre en compte.

A partir de cette sémantique ouverte, nous appliquons la définition habituelle de
la bisimulation étiquetée faible : Deux processus sont bisimilaires si lorsque I'un d’eux
produit une transition, I’autre peut produire la méme transition éventuellement suivie
ou précédée de réductions internes, et que les deux processus résultants restent bisi-
milaires. Cette équivalence s’avére étre une congruence (théoréme 5, page 158); elle
est strictement plus fine que la congruence barbue, ce qui la place au sommet de notre
hiérarchie d’équivalences.

Par définition, notre sémantique ouverte autorise I'intrusion de tout message sur
un nom z dés que ce nom est exporté (pourvu que le message soit bien typé). Cette
propriété nous est dictée par la sémantique asynchrone du join-calcul : En effet, ’émet-
teur d’un message ne peut détecter que ce message est effectivement recu, donc l'in-
trusion d’un message ne doit pas dépendre de 1’état interne du processus. Malheureu-
sement, cela induit de nombreuses intrusions parasites dans notre modéle ouvert, qui
se contentent d’accumuler des messages inutiles dans le processus étudié. En parti-
culier, I’arbre de synchronisation est presque toujours infini, ainsi que la plus petite
bisimulation qui contient une paire de processus ouverts.

Pour réduire la taille du modéle, nous modifions notre sémantique en n’autori-
sant plus l'intrusion de messages que s’ils sont immédiatement consommeés par une
réduction interne. Puisque la nouvelle sémantique opérationnelle est plus stricte, nous
définissons une nouvelle sorte de bisimulation faible plus laxiste, appelée bisimulation
asynchrone et initialement proposée pour le pi-calcul : Lorsque deux processus sont
bisimilaires et que I'un d’eux effectue une intrusion-réduction, ’autre processus peut
soit effectuer une intrusion-réduction, soit stocker le message pour un usage ultérieur,
tant que les deux processus restent bisimilaires.

Ce n’est pas encore suffisant, parce que parfois il faut fournir plusieurs messages a
la fois pour passer un filtre ; par conséquent, nous considérons des intrusions multiples,
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qui fournissent plusieurs messages & la fois, & condition que tous ces messages soient
immédiatement consommeés par une réduction (potentiellement avec d’autres messages
locaux requis par le filtre).

Nous établissons que les deux modeéles équipés de leurs bisimulations étiquetées
respectives sont équivalents (théoréeme 6, page 161), ce qui suggére l'utilisation géné-
ralisée de la bisimulation asynchrone, dont le modéle est nettement plus compact.

Nous étudions enfin en détail le lien entre ces bisimulations étiquetées et les
congruences barbues. Puisque ces bisimulations sont des congruences et qu’elles res-
pectent les barbes, elles sont au moins aussi fines que les congruences barbues. De
fait, elles séparent davantage de processus, parce que 1’égalité des étiquettes permet
a Penvironnement de comparer les noms de l'interface d’un processus, tandis qu'un
contexte du calcul ne peut que les utiliser pour communiquer. Ainsi, la présence d’un
relais devient décelable.

La comparaison de noms est une primitive courante dans les calculs de processus,
mais elle est indésirable dans le cadre d’un langage de programmation, parce que
I'implémentation doit alors respecter I’égalité, et ne peut plus librement introduire des
noms intermédiaires—par exemple, notre implémentation introduit dynamiquement
des relais lorsqu’un nom acquiert une portée globale, ce qui serait impossible si la
comparaison de noms se réduisait a la comparaison de pointeurs.

Quoi qu’il en soit, nous montrons que ce probléme de comparaison implicite dans
les étiquettes est tout ce qui sépare nos sémantiques extensionnelles et intentionnelles.
Dans ce but, nous ajoutons la comparaison de noms dans le calcul, et nous prouvons
que la plus grande bisimulation barbue qui est une congruence pour tous les contextes
d’évaluation coincide alors avec la bisimulation étiquetée. La contrepartie de ce résul-
tat dans le pi-calcul asynchrone valide une conjecture de Milner sur la bisimulation
barbue [101].

Variantes et Encodages

Le chapitre 6 est presque entiérement consacré a ’exploration des propriétés for-
melles du join-calcul, & travers I’étude comparative de variantes du join-calcul, puis
du pi-calcul. Ces variantes peuvent étre reliées par divers encodages; nous décrivons
ces encodages, et nous en étudions les propriétés de correction. Cet ensemble de ré-
sultats permet de passer d’une variante a ’autre en préservant certaines équivalences,
et fournissent des points de repéres techniques utiles. Par ailleurs, ils fournissent de
nombreuses illustrations des équivalences et techniques de preuve développées précé-
demment.

Dans le domaine des calculs de processus, une grande diversité de formalismes
et de variantes coexistent; en effet, chaque probléme semble appeler une nouvelle
variante, voire un nouveau calcul mieux adapté au probléme. Bien que les mémes
idées et les mémes méthodes s’appliquent, il en résulte une profusion de variantes,
dont les liens formels ne sont pas toujours trés clairs. Ainsi, en général chaque résultat
est exprimé pour une variante particuliére, et ne s’applique pas automatiquement aux
autres variantes.

En ce qui concerne le join-calcul, cette variété apparait pour deux raisons :
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— En tant que noyau d’un langage de programmation, le join-calcul comporte cer-
taines opérations utiles dont 'implémentation ne pose pas de problémes particu-
liers. En théorie, pourtant, il est possible de simplifier davantage ces opérations
afin d’obtenir un calcul minimaliste plus facile & étudier.

Ainsi, la communication polyadique est commode, mais elle nous impose 1'usage
d’un systéme de types; de méme, une définition peut lier un grand nombre
de noms et comporter de nombreuses clauses, ce qui complique les inductions
structurelles.

— En tant que variante du pi-calcul adaptée & la programmation distribuée, le
join-calcul semble bénéficier de propriétés formelles similaires. Il est utile de
relier précisément ces deux calculs pour faciliter leur comparaison et permettre
le transfert de résultats de I'un a 'autre.

Notre objectif est ici surtout théorique. En particulier certains encodages sont
précis mais inefficaces ; cela n’est pas grave puisque ces variantes ne sont pas destinées
a la programmation.

A propos des encodages

A titre d’exercice, il est souvent intéressant de relier deux formalismes en traduisant
les termes d’un langage a l'autre. Cette approche est largement exploitée dans 1’étude
des calculs de processus.

Evidemment, il est souhaitable que cette traduction reflete et préserve également
les propriétés entre les deux calculs. Si ces calculs s’expriment dans le méme forma-
lisme, il est possible de relier directement chaque processus P & sa traduction [P] par
une équivalence. Souvent pourtant, chaque calcul a sa propre notion d’équivalence, ce
qui rend impossible une comparaison directe des processus. On combine alors deux
types de résultats :

1. La correspondance opérationnelle relie directement les réductions du calcul source
a celles de 'image de la traduction. Par exemple, chaque réduction source peut
donner lieu & une série de réductions dans la traduction initiale qui ameéne &
la traduction du nouveau terme source, peut-étre & une équivalence prés pour
rester dans I'image de [ - |.

2. La complétude (full abstraction) relie les équivalences du calcul source & celles
de I'image de la traduction : P = @ si et seulement si [P] &' [@]. Elle indique
ainsi ce que la traduction révéle ou masque par rapport aux termes initiaux.
Cette propriété est délicate & obtenir pour des équivalences observationnelles,
parce que les contextes sources et objets peuvent étre trés différents. Souvent par
exemple, de nombreux contextes dans le calcul cible ne sont pas des traductions
de contextes sources; ils peuvent en théorie briser des invariants imposés par
la sémantique du calcul source, pour détecter des propriétés jusque 1a invisibles
dans I'image de la traduction. Cette situation récurrente complique beaucoup
certains codages.

Nos principaux résultats s’expriment en termes de complétude pour les équivalences
mises en place au cours des chapitres 4 et 5. Le plus souvent, deux instances de la
méme équivalence sont utilisées de part et d’autre de la traduction.
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Vers un join-calcul minimaliste

En théorie, le join-calcul que nous utilisons comme noyau de notre langage de
programmation répartie peut encore étre sensiblement simplifié. Outre son intérét
formel, cette entreprise s’avére utile par la suite, puisque les développements ultérieurs
peuvent se concentrer sur le calcul réduit.

Le join-calcul élémentaire est défini par la grammaire suivante :

P == processus élémentaire
x(u) message transmettant un seul nom
| PP composition parallele

| def z(u)|y(v)> Py in P, définition de deux noms par une régle

Nous établissons que ce calcul a exactement la méme expressivité que le join-calcul
complet en exhibant une série de codages complets (théoréme 8, page 181).

Compilation interne des définitions

La premiére étape de cette réduction concerne les définitions ; en effet, I’équivalence
structurelle suffit pour normaliser tout processus du join-calcul en un terme “plat” de
la forme def D in M ou le processus M est une composition paralléle de messages.

En revanche, la structure des définitions semble complexe, puisqu’une seule défi-
nition peut définir un nombre arbitraire de noms et introduire des régles qui joignent
un nombre arbitraire de messages en une seule étape de calcul.

Les propriétés asynchrones et statiques du join-calcul permettent pourtant de ma-
nipuler cette structure sans modifier son comportement externe. Par exemple, une
étape qui joint n messages ne semble pas implémentable dans un calcul ou chaque
étape joint 2 messages, mais comme tous ces messages sont adressés a la méme défini-
tion, il suffit de stocker les messages un par un au fur et & mesure de leur arrivée, de
représenter ces messages par un état interne, et de vérifier lorsqu’un nouveau message
arrive si I’ensemble des messages en attente permet ou non de déclencher la traduction
d’une regle n-aire.

Notre codage d’une définition complexe consiste donc a rendre explicite 'automate
qui reconnait les filtres de la définition et & stocker ’état de ’automate dans une cellule
mémoire. Diverses précautions permettent de construire un tel codage complet pour la
congruence barbue. Le codage est détaillé dans la section 6.3.3 ; il réduit une définition
a n noms et m clauses & environ 1 4 2n + 2m définitions élémentaires imbriquées.
Curieusement, 'usage de cet automate ressemble & la technique de compilation des
définitions mise en oeuvre dans notre prototype, ou le méme automate apparait, sous
une forme plus efficace quoique formellement moins précise. (Une présentation détaillée
de ces automates et de leur efficacité est disponible [87].)

Par ailleurs, il est possible de normaliser davantage la structure d’un processus en
introduisant systématiquement des relais intermédiaires, ce qui permet par exemple
de réduire le nombre de cas a considérer pour établir une bisimulation étiquetée, et de
construire des traductions plus résistantes vis-a-vis du contexte (cf. section 6.4).

Alinsi, on peut s’assurer par une compilation préalable que tout nom communiqué
a D'extérieur est un relais défini par une simple régle du type z(u) > y{u), ou de ma-
niére plus sophistiquée que le méme nom n’est jamais communiqué plus d’une fois a
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I’environnement. Ces compilations successives préservent et reflétent également 1’équi-
valence observationnelle.

Encodage de la communication polyadique

La deuxiéme étape de notre réduction consiste a restreindre la communication aux
messages monadiques : Tandis que chaque message du join-calcul transmet un nombre
fixe mais arbitraire de noms, il est possible de remplacer ’émission et la réception de
ce message par 1’exécution de protocoles complémentaires qui transmettent les mémes
Nnoms un par un.

Ce codage est un classique des calculs de processus, mais sa correction n’a semble-
t-il jamais été établie en général pour des équivalences aussi fines que la congruence
barbue (souvent, seule une correspondance opérationnelle est mentionnée). De fait, le
codage de base ne préserve pas toutes les équations, puisque certaines de ces équations
dépendent de 'utilisation exclusive de contextes bien typés, tandis que les traductions
de contextes mal typés sont des contextes valides. Par exemple, une définition qui recoit
deux noms de types différents a la certitude que ces noms eux-mémes sont différents ;
en revanche, la traduction de cette définition peut recevoir deux fois le méme nom.

En utilisant les encodages préalables décrits ci-dessus, le codage peut étre renforcé,
ce qui nous permet d’établir finalement sa complétude.

Du pi-calcul au join-calcul, et vice versa

Intuitivement, le join-calcul est une variante réduite du pi-calcul, et malgré une
certaine divergence syntaxique les différences essentielles entre les deux calculs sont
peu nombreuses :

1. Les trois lieurs du pi-calcul (réception, restriction, réception répliquée) sont re-
groupés en une seule construction syntaxique dans le join-calcul : La définition.

2. Le join-calcul impose la définition statique de tous les récepteurs, et ne commu-
nique donc que la capacité d’envoyer des messages; au contraire, un nom regu
dans le pi-calcul peut étre utilisé comme un nom défini.

3. Le join-calcul ne calcule jamais sur des noms libres.
4. Le pi-calcul n’autorise la réception que d’un message a la fois.

De fait, le join-calcul et le pi-calcul ont la méme expressivité en ce qui concerne
I’équivalence observationnelle (cf. section 6.6, en particulier pour la définition du pi-
calcul), mais les codages les plus précis sont compliqués. Nous nous contentons ici de
donner une idée de chacun des encodages.

La traduction du join-calcul dans le pi-calcul asynchrone décompose chaque défini-
tion en utilisant les trois préfixes du pi-calcul. Par exemple, dans le cas d’une définition
binaire, nous avons la traduction

[def z(u) | y(v)> Pin Q] < vawy.(w(u).y(v).[P]][Q])

(Le reste de la traduction reproduit les constructeurs du join-calcul & I'identique.) Dans
cette traduction, le processus z().y().|P] recoit un message sur x, puis un message
sur y, puis se comporte comme [P]. L’opérateur de réplication “!” reproduit le méme
comportement pour toute paire de messages z() et y(). La symétrie entre x et y est
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donc brisée, mais cela n’est pas observable; en effet la premiére famille de réductions
qui recoivent les messages sur x peut s’effectuer n’importe quand, tandis que chaque
réception d’un message sur y correspond & une réduction source. Cet encodage n’est
pas complet, mais il peut étre renforcé pour le devenir (théoréme 11, page 207).

La traduction du pi-calcul asynchrone dans le join-calcul est nécessairement plus
complexe, puisqu’il faut communiquer deux capacités de communication par canal : Un
canal du pi-calcul z permet d’effectuer a la fois ’envoi de messages Z(u) et la réception
de messages z(y).P ; son encodage dans le join-calcul comporte donc deux noms z,
et x, utilisables pour chacune de ces opérations. Dans le pi-calcul, la communication
est possible lorsqu’il y a un message et un récepteur ; cela se traduit naturellement par
la régle

$e<yea Yr> |Xr() > reply ye,yr to X,

tandis que chaque traduction d’un récepteur alloue implicitement une continuation
pour y placer son processus gardé :

ﬂx(y)'P]] = let ye, yr = Xr() in [[P]]

Cette traduction impose la présence d’une définition de z. et x, pour chaque canal
du pi-calcul, ce qui est problématique lorsque x est un nom libre. Néanmoins, il est
également possible de renforcer cette ébauche de codage pour le rendre complet vis-a-
vis de la congruence barbue (cf. théoreme 10, page 205).

Localisation et mobilité

Le join-calcul est un modele élémentaire adapté & la programmation répartie, mais
ou la localisation des processus et des définitions est implicite. Plus précisément, le
modéle est implémentable dans un environnement & plusieurs machines, quelle que
soit la répartition des ressources a l’exécution, & condition que toutes les machines
participantes puissent s’échanger des messages asynchrones.

Pour étudier cette implémentation répartie, ainsi que pour décrire certains com-
portements de programmes s’exécutant sur plusieurs machines, il est utile de raffiner
le modéle pour faire apparaitre la distribution des ressources.

D’autre part, ce raffinement nous permet de présenter un modéle ou la localisation
des ressources devient dynamique, intégrée au calcul. Dans un programme distribué, il
est parfois nécessaire de controler la localité, en particulier parce que celle-ci détermine
la résistance aux pannes. Ainsi, chaque groupe de processus et de définitions peut
migrer d'une machine & l'autre, ou s’arréter. En termes de langage de programmation,
cela correspond & un modéle trés expressif d’agents mobiles.

Nous représentons la répartition des ressources en les organisant par emplacements.
Intuitivement, un emplacement réside sur un site particulier, et peut contenir des
processus et des régles de réductions. Un emplacement peut se déplacer d’un site a
I’autre ; ainsi un emplacement peut représenter un agent mobile. Un emplacement peut
également contenir des sous-emplacements, ce qui donne une structure hiérarchique
au calcul et permet de modéliser les sites comme des emplacements particuliers.
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Les noms d’emplacements sont des valeurs de premiére classe, tout comme les
noms de canaux. Ces noms peuvent étre communiqués a d’autres processus éventuel-
lement dans d’autres places, ce qui permet de programmer la gestion des places tout
en controlant la migration par la portée lexicale. Chaque emplacement controle ses
propres mouvements relativement a son sur-emplacement, en désignant son nouvel
emplacement. Ce mécanisme permet de simplifier 'analyse des programmes lorsque
certains emplacements sont immobiles, et fournit ’ébauche d’un mécanisme plus éla-
boré de sécurité.

Plusieurs machines chimiques Afin de modéliser la présence de plusieurs sites
de calcul, nous raffinons la machine abstraite chimique réflexive en faisant apparaitre
une machine abstraite par emplacement, et en ajoutant une régle de communication
asynchrone entre emplacements : Ainsi, I’état du calcul est maintenant représenté par
une famille de paires de multi-ensembles {(D;,P;)} qui contiennent respectivement les
régles de réaction et les processus en cours d’exécution dans chaque emplacement.

Conformément & notre intuition de la localité, nous imposons que toutes les régles
qui définissent un méme nom soient localisées au méme emplacement.

Chacune des machines chimiques évolue localement comme précédemment : Cer-
tains messages locaux sont consommés par des regles locales et remplacés par de
nouveaux processus, tandis que les processus peuvent introduire de nouveaux noms
avec leurs régles de réactions. (Dans ce cas, nous imposons, bien sir, que ces noms
n’apparaissent pas dans d’autres emplacements.)

Par ailleurs, une régle supplémentaire décrit la communication globale : Lorsqu’un
message est émis dans un emplacement et que ce message est défini dans un autre em-
placement, une étape de calcul transporte ce message de I’emplacement émetteur vers
I’emplacement récepteur. Cette étape est muette; elle ne dépend pas du message lui-
méme ou de 'emplacement émetteur, mais uniquement de I’emplacement récepteur ;
elle n’affecte qu'un message a la fois. Par la suite, ce message pourra étre consommé
localement, peut-étre avec d’autres messages.

Informellement, ce nouveau mécanisme de calcul reflete le routage des messages
d’un point a ’autre du réseau.

Dans le join-calcul et avec la restriction donnée ci-dessus, 'implémentation du rou-
tage est élémentaire. En effet, chaque nom du join-calcul est irréversiblement attaché a
I’emplacement o il a été introduit, et I’adresse de ’emplacement peut facilement étre
propagée chaque fois que ce nom est communiqué d’une machine & l'autre. Puisque cet
aspect technique n’affecte pas la sémantique du langage, nous en effacons les détails,
et ne conservons que ’étape du calcul, qui est importante pour la synchronisation.

Nous illustrons notre propos en reprenant notre exemple favori, le serveur d’im-
pression. Nous distinguons maintenant trois machines : La machine du serveur s, une
imprimante laser p qui contacte le serveur, et la machine d’un utilisateur u sur laquelle
une requéte d’impression est en attente. Nous conservons la méme définition pour le
serveur

D ¥ accepter(imprimante) | imprimer(fichier) > imprimante fichier)
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Nous avons la série de réductions suivante :

D | laser(f)> P -, accepter(laser) || -, imprimer(1)
com Fs imprimer(1) | laser(f)> P+, accepter(laser) || Fy
Copm accepter(laser),
= Dty imprimer(1) | laser(f)>P | Fu
RED
= Dty laser(l) | laser(f)> P ) | Fu
com Fs | laser(f)> P -, laser(1) | Fu

La premiére étape transmet le message imprimer(1) de la machine de l'utilisateur a la
machine du serveur ; cette réduction a lieu parce que le nom imprimer est uniquement
défini sur la machine du serveur ; en particulier on peut imaginer que I'information sta-
tique “imprimer est défini dans s” est propagée en méme temps que le nom imprimer.
De la méme maniére, la deuxiéme étape du calcul transmet le message accepter(laser)
de I'imprimante au serveur. Ensuite, les deux messages maintenant sur le serveur sont
conjointement recus ; cette étape représente une synchronisation locale au serveur, et
la seule étape utile si ’on oublie la localisation. Elle déclenche un nouveau message
sur le serveur, adressé a I'imprimante. A nouveau, ce message est d’abord transmis &
cette machine, puis traité localement.

Cet exemple permet aussi d’illustrer la portée statique globale des noms dans le
join-calcul réparti, ainsi que le mécanisme d’extension de portée par la communication.
En supposant que le nom laser est initialement local & la machine p, une étape de
réduction préliminaire sur cette machine peut étre

STR-DEF

tp def laser(f)> P in accepter(laser) = laser(f)> P+, accepter(laser)

Ensuite, la deuxiéme réduction CoOMM dans la série ci-dessus étend effectivement la
portée de laser & la machine du serveur d’impression — il n’est plus possible d’ef-
fectuer une étape STR-DEF pour restreindre sa portée & une seule machine. Ainsi, le
serveur d’impression devient capable d’envoyer des messages a 'imprimante qu’il ne
connaissait pas auparavant.

Agents mobiles

Les différents emplacements qui apparaissent au cours du calcul sont structurés
en arbre; nous commengons par justifier ce choix. En effet, une alternative serait de
considérer un modéle d’emplacements indépendants, dynamiquement liés a la machine
sur laquelle ils s’exécutent. Ce modeéle pose cependant certains problémes.

Dans le cas ou plusieurs emplacements changent de place au cours du calcul, par
exemple, il est souhaitable que la configuration finale de dépende pas de 'ordre des
migrations. L’objectif d’une migration est le plus souvent de se retrouver “au méme
endroit” qu’un autre emplacement. Or, cette liaison entre emplacements n’est pas
assurée en cas de migrations multiples : Par exemple, si un programme crée un agent
mobile pour se rendre sur un serveur, tandis que le serveur change de machine, il faut
programmer explicitement 1’agent pour suivre le serveur. De plus, la migration du
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serveur et celle de 'agent ne sont pas atomiques; il est ainsi possible que le serveur se
déplace avant ’agent, puis que l'ancienne machine du serveur tombe en panne.

En revanche, une structure d’emplacements imbriqués permet de refléter de ma-
niére stable la proximité de certaines parties du calcul, ainsi que ’atomicité de leur
migration (ou de leur échec). Par ailleurs, cette structure permet de modéliser faci-
lement des systémes & objets répartis avec des sous-objets. Techniquement enfin, les
machines peuvent elles-mémes étre modélisées par des emplacements immobiles, ce
qui allege notre formalisme et nous permet de décrire des configurations distribuées
complexes par des hiérarchies d’emplacements.

Jusqu’ici, la description de la localité dans le join-calcul reste purement descriptive :
La nouvelle sémantique indique précisément ou se situe chacun des termes du calcul,
mais cette localisation n’affecte pas le calcul lui-méme (cf. théoréme 12, page 234), en
particulier pour nos équivalences qui ne mesurent pas ’efficacité du calcul. L’apparition
de pannes, en revanche, donne un sens directement observable & la localité.

Pannes

Notre calcul fournit également un modéle élémentaire de pannes. L’arrét brutal
d’une machine peut causer la terminaison des emplacements qui y résident, de maniére
irréversible. De maniére plus générale, chaque emplacement peut s’arréter, entrainant
tous ses sous-emplacements. La terminaison d’un emplacement est détectable a partir
d’autres emplacements qui continuent & fonctionner, ce qui permet de programmer
explicitement la résistance aux pannes si besoin est.

Le modéle de pannes et le modéle de migration sont loin d’étre indépendants;
outre le partage de la notion d’emplacements, la migration peut étre utilisée de maniére
constructive pour se prémunir contre certaines erreurs. Par exemple, un protocole entre
deux programmes est considérablement compliqué lorsque chacun des programmes
craint une panne de ’autre programme entre chaque message : Il faut alors écrire de
nombreux codes de rattrapage de panne. En revanche, si les deux programmes envoient
leur agent sur une machine fiable, le probléme disparait presque entiérement (il faut
encore vérifier la vivacité des deux programmes & la fin du protocole). Méme dans le
cas oul la machine commune n’est pas fiable, elle donne une garantie trés utile : Les
deux agents disparaissent ensemble en cas de pannes; a nouveau, un test unique dans
chacun des programmes suffit & se prémunir contre ce type de pannes.

Nous donnons un sens opérationnel précis aux pannes — 'arrét irréversible d’une
branche d’emplacements —, en donnons quelques exemples, et en exhibons quelques
propriétés formelles en prouvant certaines équations élémentaires. L’utilisation de
telles techniques pour prouver des protocoles distribués plus complexes reste a ex-
plorer.

Autres aspects du join-calcul

Cette thése aborde surtout les aspects formels du join-calcul décrits ci-dessus, et
laisse de coté deux développements importants dont nous donnons ici également une
idée.
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Implémentations Avec Maranget, nous avons prototypé une implémentation du
langage réparti décrit aux chapitres 3 et 7 [59].

Cette implémentation comporte un compilateur et un interpréte, tous deux écrits
dans le langage Objective Caml. Le langage correspond assez fidélement au join-calcul
distribué équipé du systeme de types polymorphes paramétriques. Il permet également
de structurer le code en modules qui peuvent étre compilés de maniére autonome.
Enfin, son interface avec le langage sous-jacent Objective Caml permet d’importer
et d’exporter des modules d’un langage a ’autre, en particulier toutes les librairies
standards.

Le Fessant et Maranget décrivent de maniére détaillée diverses stratégies pour la
compilation des filtres du join-calcul, dont celle mise en oeuvre dans notre implémen-
tation.

L’implémentation est répartie, dans la mesure ot un nombre arbitraire de machines
connectées au réseau Internet peuvent prendre part au calcul, y compris en cours de
route, que le code et les ressources peuvent migrer librement d’une machine a ’autre,
et que 'arrét d’'une machine n’affecte que les emplacements qui s’y trouvent ou—en
I’état actuel—qui s’y sont trouvés.

Bien que le nombre de messages échangés au cours de ’exécution soit en général
plus faible que le nombre d’étapes de calcul effectivement globales dans le calcul (regles
ComM etGO), Vefficacité a I’exécution reste trés perfectible, cet aspect du probléme
n’étant pas une priorité pour notre prototypage.

Par ailleurs, I'implémentation ne fournit qu’une implémentation incompléte du
modéle de pannes pour les pannes “réelles”. La détection de pannes est trés partielle;
en outre, la migration d’emplacements crée encore certaines dépendances parasites
vis-a-vis des machines précédentes, qui peut conduire & la perte de certains messages.

Cette implémentation est disponible gratuitement depuis Juin 1997 [59]; outre le
code source, elle contient un manuel de référence et une présentation informelle de la
programmation paralléle et répartie dans le join-calcul, avec de nombreux exemples
de programmes.

D’autres implémentations sont disponibles : La premiére implémentation du join-
calcul est sans doute celle de Selinger [138]. Son compilateur accepte en entrée un
processus du join-calcul, et génére le code C qui lui-méme exécute ce processus loca-
lement. En outre, Padovani a écrit une implémentation trés compléte du join-calcul
distribué en C [113]. Il utilise le systéme PVM pour implémenter la communication
globale.

Enfin, Le Fessant implémente actuellement le join-calcul distribué de maniére plus
compléte et plus intégrée au langage Objective Caml [86]. Contrairement & notre proto-
type qui préservait la distinction entre Objective Caml et le join-calcul distribué tout
en proposant des passerelles entre les deux langages, cette nouvelle implémentation
inteégre les deux langages en un seul qui offre toutes les fonctionnalités de Objective
Caml avec les primitives pour le parallélisme et la programmation répartie proposées
dans le join-calcul distribué. Le support & ’exécution est nettement plus performant ;
il integre par exemple un glaneur de cellules réparti [88].

La sécurité et la programmation répartie Le probléme de I'implémentation
répartie devient particuliérement sensible lorsque I'on considére I’ensemble du réseau
et des autres machines comme potentiellement hostiles, et non plus seulement faillibles.
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De ce point de vue, le join-calcul est adéquat pour étudier certains aspects de ce
probléme. Plus précisément, son modéle de communication peut étre implémenté de
maniére répartie avec de fortes garanties de sécurité, méme en présence d’un attaquant
sur le réseau (au prix d’un encodage complexe et colteux).

En collaboration avec Abadi et Gonthier, nous avons proposé un schéma d’im-
plémentation sécuritaire en compilant formellement tout processus écrit dans le join-
calcul dans un langage qui étend le join-calcul avec des primitives de cryptographie
a clé publique. L’image de notre traduction utilise uniquement des protocoles crypto-
graphiques qui communiquent sur un réseau public pour faire parvenir les messages
du join-calcul de I’émetteur & la définition. Ainsi, la sécurité est garantie quelle que
soit la répartition des processus et des définitions a I’exécution.

Techniquement, nous établissons des résultats de complétude entre le join-calcul et
sa traduction cryptographique. Pour cela, nous utilisons les équivalences et techniques
de preuves développées dans cette thése.

Conclusion

Nous avons présenté un formalisme adapté & la programmation répartie. Bien que
notre motivation initiale ait été d’obtenir un formalisme effectivement implémentable,
notre modéle se révele utile pour la programmation paralléle en général, comme une ex-
tension naturelle des langages fonctionnels. Ainsi, la définition locale, statique de tous
les récepteurs pour un ensemble de noms définis permet de transférer de nombreuses
techniques standards comme le typage polymorphe, ou l'utilisation de fermetures et
de piles dans I'implémentation.

L’inconvénient évident d’un nouveau formalisme est qu’il faut re-développer toute
une méta-théorie avant de pouvoir pleinement 'utiliser. Dans notre cas, nous pensions
pouvoir transférer la plupart des résultats du pi-calcul vers le join-calcul. A posteriori,
les équivalences et résultats techniques souhaitables pour le join-calcul n’étaient pas
réellement disponibles dans le pi-calcul. Au contraire, certaines techniques développées
pour le join-calcul fournissent des résultats nouveaux qui devraient s’appliquer a la
plupart des calculs de processus.

Au cours de ce travail, d’autres personnes ont développé diverses variantes asyn-
chrones du pi-calcul dans le méme esprit, avec en particulier une attention accrue
envers les problémes de programmation et d’implémentation. Nous percevons une cer-
taine convergence de vue avec notre approche. Bien str, il serait préférable de disposer
d’outils communs qui puissent s’appliquer & ces diverses variantes, mais la recherche
d’un formalisme unifié est particuliérement ardue. Ces approches explorent également
d’autres aspects de la programmation des réseaux, comme le probléme du routage
dynamique.

L’implémentation du join-calcul s’est avéré délicate, et il serait intéressant d’étudier
plus en détail certains aspects pratiques, en raffinant notre sémantique opérationnelle,
par exemple pour y faire apparaitre certaines structures de données locales, tels que
les piles, les automates, les fermetures, ou le code lui-méme. Des analyses statiques
plus sophistiquées devraient permettre une amélioration sensible des performances, en
détectant & la compilation certains schémas de communication dans les filtres. Enfin,
une meilleure intégration de la programmation orientée-objet permettrait, entre autres,
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une comparaison avec les systémes & objets répartis qui constituent de fait la majeure
partie des langages répartis.

Le choix des primitives pour la programmation explicitement répartie, en particu-
lier pour la détection des pannes, doit encore étre validé par la pratique. Par exemple,
la détection des pannes ne va pas de soi, mais l'utilisation de protocoles temporisés
semble prometteuse. Formellement, 'analyse de programmes distribués en présence de
pannes est délicate ; bien que les équivalences opérationnelles soient en place, des tech-
niques de preuve adaptées au probléme font encore défaut. C’est un enjeu important
pour aborder ce probléme difficile.

De maniére plus générale, 'application de techniques sémantiques maintenant bien
connues pour la programmation séquentielle est encore largement inexplorée dans le
cas de la programmation de systémes répartis. Notre formalisme fournit un modéle
élémentaire qui, nous I'espérons, favorisera cette exploration.



Main Notations

In this dissertation, we use the following standard conventions:

Tuples: v is the tuple vy, v9, ..., v, for some integer n > 0; when the notation occurs
several times in the same formula, we assume a different choice of n for each argument
of the notation.

Multisets: We use the same notations for both sets and multisets—the context
should prevent any ambiguity. We write {z} for the set or the multiset that contains
the z’s, and {z | p(z)} to denote the set or the multiset that contains all the z’s such
that the predicate p(x) holds. We use the operators N, U and, W to note intersection,
union, and disjoint union of sets and multisets, respectively.

Relations and predicates: A binary relation R between the sets S; and Ss is a
subset of S1 x S5. Most of our relations will range over the same sets. We usually
adopt an infix notation for all relations. We let the variables R, R’, v and symbols of
equality and equivalences range over relations. We write Id for the identity relation.

Let R and R' be two relations. When defined, we write RR’ for the composition
of relations {(z,y) | 3z,# R z R' y}, R~ for the converse relation {(y,z) | z R y},
R" for the repeated relation inductively defined by R? = Id and R"*! = RR", R~
for the reflexive closure Id U R, R" for the transitive closure |J,~; R", and R* for
the reflexive-transitive closure |J,~, R™. -

A preorder is a transitive reflexive relation; an equivalence is a symmetric transitive
reflexive relation. A relation refines another relation when it is included in it.

Every relation R defines a predicate, also written R, defined as x R iff Jy | z R y.
For every predicate T', the predicate 1" is its negation.

Strings: A string is a finite sequence of elements from a base set. We let the variables
©, 0 range over strings. o is the concatenation of the strings ¢ and o, and € is the
empty string.

Variables and Substitutions: We use variables to denote names and provide scop-
ing rules that determine when a variable is bound. Bound variables can be substituted
for any variable that does not appear in its scope; we call such internal substitutions
a-conversion. A variable is fresh with regards to a collection of terms when it does
not appear in any of these terms.
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We use a postfix notation for substitutions. We write {¥'/z,,...,Y" /z,, } or simply
{¥/5} for the substitution that simultaneously replaces every occurence of a variable
z; by the variable y;, and write o for an arbitrary substitution. We assume implicit
a-conversion on bound variables before substitution to avoid name clashes.



Chapter 1

Introduction

Network-based applications have become pervasive over the last few years, and var-
ious avant-garde languages have advocated the use of new constructs for expressing
distributed computation. However, little is known about the formal foundations of
such computations, at least from a programming language viewpoint. This is in sharp
contrast with the situation for sequential programming and concurrent programming,
where high-level programming languages can be given formal foundations using small
calculi such as the A-calculus or CCS and the m-calculus, and where these calculi can
be used in turn to state and prove correctness properties, both for the programs and
for the implementations of these languages.

More precisely, there is a gap between formal models of concurrency and languages
for programming distributed and mobile systems. In concurrency theory, process
calculi such as CCS or the w-calculus [97, 100] introduce a small number of constructs,
and have a thoroughly studied meta-theory. However, they are mostly based on atomic
non-local interaction—typically rendez-vous—which is difficult to implement fully in
a distributed setting, and which makes formal results hard to interpret.

In contrast, programming languages such as Actors [12|, Telescript [149], Obliq [44]
have separate primitives for transmission and synchronization that directly reflect the
implementation mechanisms—such as remote procedure calls and semaphores. How-
ever, they also have a much larger set of constructs, usually including imperative
primitives, and this hinders their formal investigation. Overall, distributed program-
ming is still more an art than a science; it requires skills in system programming and
a working knowledge of the subtleties of each given distributed architecture.

We propose an elementary model of distributed programming. As an attempt to
bridge the gap between concurrency theory and distributed programming, we intro-
duce a model of concurrency named the join-calculus, use this model as the foundation
of a practical programming language, and study this model formally as a process cal-
culus.

The join-calculus is a small calculus in which every computation consists solely of
asynchronous message-passing communication. It retains the style of process calculi;
in particular, it relies on the elegant technique for managing the scopes of names
developed for the mw-calculus, and it inherits numerous notions of equivalences for
relating the behavior of programs, along with efficient proof techniques. The join-cal-
culus also has some useful properties for the programmer. By construction, the basic
communication steps of the calculus are restricted to those that are straightforward to
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implement in a distributed setting, independently of the distribution of the computation
at run-time. Technically, this is reflected as a “locality property” that rules out any
synchronization between components that may not be located at the same machine.

Independently of distributed implementation issues, locality also induces properties
that are appropriate for concurrent programming. It promotes a declarative program-
ming style for synchronization, and makes the static analyses of programs simpler. For
example, the join-calculus can be given an implicit type system that combines both
polymorphism and type inference. Also, it yields a direct relation with functional
programming. For instance, languages like core-ML can be naturally embedded in the
join-calculus—which suggests that many techniques and results developed for these
languages directly apply to the join-calculus.

In this dissertation we present the join-calculus, give a formal account of its model
of concurrency, and explore refined models of distributed programming based on the
join-calculus. We give the operational semantics of the join-calculus and of its re-
finements in terms of chemical abstract machines, which yields an effective model of
our distributed implementation in a simple setting. We explain how the join-calculus
can be used as the basis of a high-level programming language with functional and
object-oriented features. The more practical aspects of the join-calculus, as the core
of a programming language for distributed systems, are explored in our prototype
implementation [59].

As regards semantics, we define a notion of observation that naturally captures
the semantics of subcomponents in a distributed program, but also raises numerous
technical issues. We consider what should be the “right” notion of equivalence based
on these observations, and develop the corresponding proof techniques for the join-
calculus. Our notions of equivalence are hardly new; they have been proposed and
studied in other settings. However, some new results obtained for the join-calculus
carry over to more traditional calculi. In particular, some of the results in Chapters 4,
5, and 6 also hold in the m-calculus, where they answer some long-standing questions
about equivalence relations.

We complete our study by proposing extensions of the join-calculus that give a
more explicit account of distributed programming, with agent-based mobility and a
simple model of failure. We refer to the refined calculus as the distributed join-cal-
culus. At this point, we make further assumptions about distributed programming in
the resulting language.

The extended language provides network transparency. In the absence of failure, for
instance, the outcome of a program does not depend on the localization of resources.
Channel names in the language have a global lexical scope, meaning that a message
sent on a given name has the same meaning, independently of its emitter. In some
cases the message remains local to the machine of the emitter, in some other cases
it triggers some lower-level communication on the network, but anyway the message
eventually arrives at the same place. At the same time, the language provides network
awareness. The localization of any resource is entirely determined by the programmer,
who may dynamically move groups of resources from one machine to another. Hence, it
is possible when necessary to forecast the effective distribution of resources at runtime,
and to ensure that parts of the computation are located at the same machine, which
may be useful to achieve better performance, or to control the risks induced by the
failure of some machine that takes part to the computation.
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1.1 Structure of the dissertation

In Chapter 2 we begin our work by a review of two well-known models of concurrency,
namely name-passing process calculi such as the m-calculus of Milner, Parrow, and
Walker, and the Chemical Abstract Machine of Berry and Boudol. We recall how
concurrent computation can be simply reflected as series of basic steps that represent
communication, and we show that this model is not adequate for distributed program-
ming: it turns out that some of these basic steps cannot be effectively implemented
on top of an asynchronous network. This makes unclear the connection between the
abstract model and its implementation as a programming language. We analyze this
mismatch, and introduce a few changes that lead to our solution.

Accordingly, we define the join-calculus, a new process calculus that provides built-
in locality, in a setting that retains the style and the formal simplicity of process calculi,
but that can be fully implemented in a distributed manner. We give a number of small
examples that illustrate the expressiveness of the calculus. We discuss the behavior of
our example processes in an informal manner. Many ideas introduced in the examples
are developed more formally later in the dissertation.

In Chapter 3, we elaborate on the join-calculus, and show how this calculus can
be turned into a high-level programming language. We equip the join-calculus with a
practical type system—parametric polymorphism—and establish the standard prop-
erties of this type system. Also, we analyze the relation between functions and join-
calculus processes, and reinterpret the join-calculus as an extension of functional pro-
gramming with fork and join operators for concurrency and synchronization. In partic-
ular, the definition of functions can be translated into the definition of communication
channels in a type-preserving manner. We conclude the chapter by a discussion of
object-oriented features.

The next two chapters lay the technical foundations of the join-calculus by studying
a series of equivalences relations on processes, and by placing these relations in a
hierarchy of equivalences, according to their discriminative power and their ease of
proof. In Chapter 4, we mostly focus on reduction-based equivalences. We generate
a family of standard equivalences from a few natural properties (congruence, basic
observation of messages, abstraction over internal computations, simulation diagrams),
discuss their relative advantages, and establish that many of these definitions yield the
same equivalences. Some of these results are rather surprising, and also apply to the
m-calculus, where they close conjectures by Milner and Sangiorgi [101] and Honda
and Yoshida [73]. The main proof involves the construction of “universal contexts”.
Besides, we also develop convenient bisimulation proof techniques based on general
confluence theorems.

In Chapter 5 we give a more extensional account of the join-calculus. We study
labeled-based, purely co-inductive proof techniques developed on top of an auxiliary
semantics for the join-calculus that makes interaction with the environment explicit,
instead of relying on potential reductions in a context. We place the resulting equiva-
lence relations at the top of our hierarchy, assess the formal impact of name-comparison
in the calculus, and begin a technical comparison with the m-calculus.

In Chapter 6, we apply the equivalences and the proof techniques developed so far
to conduct an analysis of several variants of the join-calculus. We provide a series of
fully abstract internal encodings. We also complete our comparison with the m-cal-
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culus by exhibiting cross-encodings between the two formalisms and studying their
properties.

In Chapter 7 we use the join-calculus as a formal basis to explore several refined
models of distributed programming that provide explicit control over the localization of
processes and resources. We group these resources in named “locations” that constitute
the units of mobility and of failure, and we give their semantics in an extended chemical
abstract machine style. We also provide a number of examples of typical distributed
programs, and discuss the properties of the distributed join-calculus in the presence
of partial failures.

Dependencies The whole thesis uses the definition of the join-calculus given in
Chapter 2 (Sections 2.3, 2.4, and partly 2.5.5). Chapters 4 and 5 are initially inde-
pendent, but really present two sides of the same problem. Chapter 6 strongly relies
on these two chapters. Some lemmas rely on the type system developed in Chapter 3.
Conversely, most of Chapter 7 can be read independently of Chapters 4-6. The tech-
nical comparison with other process calculi assumes a working knowledge of CCS and
of the m-calculus.

1.2 Related work on the join-calculus

This dissertation contains revised material from works on the join-calculus in collab-
oration with other authors. Here is a list of this material in chronological order, with
references to the related chapters.

1. The reflexive chemical abstract machine and the join-calculus, by Cédric Four-
net and Georges Gonthier [55]. The paper contains the original definition of
the join-calculus (Chapter 2), a preliminary discussion of functions and objects
(Chapter 3), several results on internal encodings, and translations between the
join-calculus and the m-calculus (Chapter 6).

2. A Calculus of Mobile Agents, by Cédric Fournet, Georges Gonthier, Jean-Jacques
Lévy, Luc Maranget and Didier Rémy [57]. The paper introduces an extended
join-calculus with explicit localization of resources and agent-based mobility.
It contains numerous examples of mobile agents, and a technical discussion of
failure recovery (Chapter 7).

3. Implicit Typing & la ML for the join-calculus, by Cédric Fournet, Cosimo Lan-
eve, Luc Maranget, and Didier Rémy [58]. The paper carries over parametric
polymorphism to the join-calculus, and provides a translation of typed functions
into typed processes (Chapter 3).

4. Bisimulations in the Join-Calculus, by Michele Boreale, Cédric Fournet, and
Cosimo Laneve [35]. The paper proposes auxiliary, “open” chemical semantics
for the join-calculus, and uses these semantics to define labeled bisimulation
equivalences (Chapter 5).

5. A Hierarchy of Equivalences for Asynchronous Calculi (extended abstract), by
Cédric Fournet and Georges Gonthier [56]. In a m-calculus setting, the paper



1.2, RELATED WORK ON THE JOIN-CALCULUS 43

organizes numerous equivalences in a hierarchy according to their discriminative
power, and establishes that some definitions yield the same equivalences; in first
approximation, the same hierarchy applies to the join-calculus, where it was
initially studied (Chapters 4-5).

In addition, two applications of the join-calculus are left outside this dissertation,
even as they represent a significant part of the work devoted to the thesis:

Distributed implementations In collaboration with Luc Maranget, we have de-
veloped a prototype implementation of a distributed language based on the join-cal-
culus [59].

The system contains a compiler and an interpreter written in Objective-CAML.
The language is the distributed join-calculus, with parametric polymorphic types,
simple modules, the standard libraries of Objective-CAML, a few specific libraries
for distributed programming, and a generic interface to incorporate other Objective-
CAML modules. Le Fessant and Maranget give a detailed analysis of the compilation
strategies for join-patterns in [87].

The language fully supports our model of distributed and mobile computations.
Numerous machines connected through the Internet network may take part to the
computation and execute some of its code. The overall performance was not a primary
issue, and only partial support for failure-detection is available so far.

The distribution includes the source in Objective-CAML and in join language, a
reference manual, tutorials for both concurrent and distributed programming, and a
suite of examples.

There are several other implementations of the join-calculus:

e The first implementation of the join-calculus is due to Peter Selinger; the com-
piler supports the core calculus and generates C code [138].

e Luca Padovani developed a full-fledged implementation of the distributed join-
calculus in C; it relies on the PVM system for distributed execution [113].

e Last but not least, Fabrice Le Fessant is conducting a second implementation at
INRIA [86]. Asopposed to our prototype implementation, the system is based on
the standard Objective-CAML distribution supplemented with runtime support
for distributed execution—especially a distributed garbage-collector [88]—and
all the concurrent and distributed features of the join-calculus. The language
is an extension of Objective-CAML with join-calculus constructs (join-patterns,
definitions, locations). Programs previously written in ML are supported after
recompilation.

Application to security The join-calculus is adequate for modeling some signifi-
cant security aspects of distributed computation. In particular, its model of commu-
nication can be implemented in a distributed manner with strong security guarantees,
even if the network is subject to deliberate attacks.

We have conducted a study of the secure implementation of the join-calculus by
formally translating any join-calculus program into a language that extends the join-
calculus with public-key cryptography, in the spirit of the spi-calculus of Abadi and
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Gordon [3, 4, 5]. The image of the translation does not rely on abstract channels.
Instead, it involves communication only through a public network. Low-level contexts
can express many sophisticated attacks, but several full abstraction results relate such
attacks to simpler equivalence properties in the source join-calculus [2].



Chapter 2

The Join-Calculus

This chapter introduces our basic model of concurrency. The model consists of a name-
passing process calculus—the join calculus—equipped with an operational semantics—
the reflexive chemical abstract machine (RCHAM).

We first discuss the reasons that lead us to this new model, starting from existing
formalisms. There already exist numerous models of concurrency, and the join-calculus
draws upon some of these models. Nonetheless, these models suffer from serious flaws
when applied to distributed programming, which motivates our attempt to design a
more adequate formalism.

Process calculi were initially proposed to study the specification of concurrent
systems; this underlying idea influenced the design of well-known calculi such as the
Calculus of Communicating Systems (CCS) of Milner. Most subsequent process calculi
have retained this bias toward specification. In contrast, our goal in this dissertation is
to study concurrent distributed programming, which raises specific issues. Foremost,
we are concerned with the implementation of the model, as the core of a practical
programming language. Ideally, the model should be much simpler than the imple-
mentation, but should not hide the essential phenomena.

The join-calculus draws most heavily upon two well-known models of concurrency:
process calculi—exemplified by CCS and numerous variants of the m-calculus—and
chemical abstract machines. These two models are not entirely unrelated, since several
recent variants of the w-calculus are equipped with chemical semantics. Our work is
more directly related to the recent “asynchronous” trend of the w-calculus [71, 70, 37|,
and its application to concurrent programming languages [121, 119].

We start our dissertation with a survey of these two models. We recall their main
features, then discuss their application to distributed programming. This leads us to
an alternate proposal, and to its discussion. Next, we define the join-calculus and its
semantics. We give the grammar for processes and the scopes for their names, then
we present the basic mechanisms of the RCHAM. Later on, the RCHAM is refined in
Chapters 3, 5, and 7 according to our needs. We also illustrate our model by a series of
examples to get acquainted with the calculus, and mention a few technical properties of
the RCHAM. We finally relate our presentation of the join-calculus to the traditional
process calculus framework, and discuss a few other models of concurrency. The
comparison with models specifically designed for distributed programming is deferred
until Chapter 7.
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2.1 The channel abstraction

In a concurrent setting, several entities (usually named agents, or processes) are placed
in parallel and can interact with one another. Conceptually, the global computation
consists entirely of these interactions between agents, and thus the definition of a
model essentially reduces to the definition of its basic communication mechanism.

The communication of information between agents is naturally modeled as the
transmission of messages from one agent—the emitter—to another—the receiver. In
practice, there is usually a third entity involved—the medium—where messages reside
while in transit. Besides, there are many different ways to specify and to implement the
medium: as a shared memory, as buffers, as the interface to some low-level networking
library, ... with specificities for each implementation.

In his Calculus of Communicating Systems (CCS), Milner proposes that every basic
communication occur in the ether, an idealized medium that hides the choices and the
limitations of the implementation: “an ether is just that which contains an unordered
set of messages and enables them to move from source to destination” [97]. As a result,
CCS describes communication in a simple, abstract, and uniform manner. Agents
are able to synchronize by handshake communication, or rendez-vous, that atomically
affect both the emitter and the receiver. Handshake communication intuitively occurs
between entities that are immediate neighbors, hence Milner also suggests that, in
the case more complex media are used, these media should be explicitly represented
as intermediate agents, and that complex communication should be split into several
simpler stages, for instance basic interaction between the emitter and the medium,
then between the medium and the receiver.

Starting from CCS and CSP [69], most process calculi also provide some structure
to communication by using names that represent communication capabilities. These
names are often called port names, or communication channels. In a sense, they are
abstractions of the communication media on which data is exchanged. In CCS, for
instance, every process can attempt a rendez-vous at a given channel, and commu-
nication may occur whenever two processes attempt to communicate over the same
channel. Send and receive operations on channels provide concise abstractions for the
transmission, routing, and synchronization that occur in a concurrent system.

In combination, communication channels in the ether yield a simple and expressive
model, which is adequate for specification purposes. In practice CCS has been suc-
cessfully applied for modeling various existing protocols and for reasoning about their
formal properties. In such protocols, ethereal communication is still meant to occur
locally, which usually happens to be the case because these protocols have already
been implemented, or designed with an idea of their implementation. Hence, their
abstractions as processes typically make a sensible usage of communication channels.
Indeed, every channel might in theory be used by an arbitrary number of processes
attempting to communicate at the same time, but in almost all practical examples
found in CCS there are just two or three processes involved.

Elaborating on CCS, process calculi can model any kind of computation as basic
communications on channels. This is best achieved with two successive improvements:

e Some basic values may be transmitted as part of the communication mechanism.
This yields a variant of CCS closer to practice, which is called value-passing CCS.
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e The m-calculus [100, 98| further improves on CCS by providing an elegant scope
management technique for the channels, named scope eztrusion. It can de-
scribe mobile systems, in which channels are values that can be exchanged on
channels, thus dynamically establishing new communication capabilities between
processes.

The additional expressive power of the m-calculus is useful to encode many other
paradigms such as functions and objects, which makes the m-calculus a reference cal-
culus for concurrency. Moreover, numerous variants of the w-calculus have been devel-
oped to address more specific issues in concurrency, and still retain the formal basis
of the m-calculus.

Following our special interest in distributed programming, we focus on the asyn-
chronous m-calculus, a variant introduced both in [37] and in [70] (where it is named
the v-calculus). Taking advantage of name mobility, the asynchronous 7-calculus gets
rid of several complicated features of the full m-calculus, such as arbitrary summa-
tion and recursion. What is more, it simplifies the communication mechanism so that
only the receiver notices that communication occurs. Message-passing becomes asyn-
chronous, in the sense that it does not require any form of handshake. The symmetry
between emitters and receivers, already altered by the communication of values, is
definitely broken.

As a first advantage, the resulting calculus is much easier to implement. Indeed,
the PICT experiment [119, 122, 121] shows that the asynchronous fragment of the
m-calculus can be used as the basis of a practical higher-order programming language,
at least in a non-distributed setting.

Further, the asynchronous 7-calculus can be used to model asynchronous protocols
in a simpler setting. Protocols written in this calculus are closer to their actual
implementation because they cannot rely on primitive synchronous communication.

Ethereal communication on asynchronous channels may also seem easy to imple-
ment in a distributed asynchronous manner, but this is not the case. Quoting Gérard
Boudol in his presentation of the model [37],

In the asynchronous n-calculus we propose, the communication media are
just the (channel) names. However, we shall not give any particular status
to these communication media. Instead, we shall regard the messages
themselves as elementary agents, freely available for processes waiting for
them.

This approach aims at simplicity, but it hides too much in a distributed setting.
In a centralized implementation running on a single machine, pending messages may
simply be stored in global tables attached to every channel. In a distributed imple-
mentation, however, it is hard to make all messages available to all machines, as it
involves atomic operations on channels. In short, the asynchronous m-calculus removes
the possibility of using synchronous operations in the calculus, but the implementation
of an asynchronous channel still relies on synchronous operations.

In the case there are several distant receivers competing for a single message, for
instance, these receivers atomically interact as one of them receives the message, thus
preventing any other receiver getting this message. Since the successful receiver can
communicate its success to all other receivers on some other channel, the initial step of
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communication yields a direct solution to the well-known problem of reaching a global
consensus among several machines.

In a practical distributed system, however, the primitives found in system libraries
to communicate from one machine to another are much lower-level than ethereal chan-
nels or global atomic interactions. Typically, the libraries provide unreliable message-
passing from one machine to another. Message-passing is asynchronous, with explicit
addressing toward a single receiver. For instance, the model of IP datagrams provides
point-to-point communication on wide-area networks, together with some broadcast-
ing on local networks. It uses a machine number plus a port number as static routing
information to designate the receiving process.

While it may be tempting to forget about the implementation details of the net-
work, the discrepancy between the asynchronous m-calculus as a programming lan-
guage and its implementation induces serious problems, because in numerous situa-
tions these details must be revealed to the programmer. The distance between the
model and its would-be implementation hides important issues, such as the cost of
communication primitives, and the machines involved in a communication. Indeed,
the cost of sending a high-level message should be related to the cost of a low-level
message, rather than the cost of running a sophisticated distributed protocol as pow-
erful as a global consensus in the worst cases. Likewise, basic communication between
two machines should involve only the emitter and the receiver, and no other machine.

Unfortunately, the discrepancy becomes apparent in numerous practical situations.
Besides overall efficiency, some machines or some parts or the network may be much
slower than others, or may even fail. Also, important properties such as security or
fault-tolerance crucially depend on the actual low-level messages exchanged by the
implementation.

Let us develop our point on an example in a value-passing asynchronous CCS, with
four machines labeled 1,2,3,4 that send and receive on a single channel . This is
modeled by the following processes:

(1) | z(2) | aw).P | 2(0).Q

on machine 1 on machine 2 on machine 3 on machine 4

where the parallel composition operator | is meant to represent the frontiers between
different machines connected through an asynchronous network, where the process z(1)
emits the message 1 on x, and where the process z(u).P receives a message on x then
binds u to the contents of the message before running the process P.

According to the semantics of CCS, the specification of a channel guarantees that
every message that is emitted is received at most once. Besides, minimal assumptions
on fairness guarantee that communication on a channel eventually occur if there is at
least an emitter and a receiver on this channel. In our example—and if we further
assume that neither P or ) attempt to communicate on z—both machine 3 and
machine 4 should get one message. Informally, we would also assume that, in the case
a machine goes down, then its host process simply disappears. (Models of failures will
be discussed in Chapter 7.)

As we try to sketch an implementation of this system, several questions arise. From
the viewpoint of a local runtime in one of these machines, where shall we send messages
that are locally emitted on £ 7 What shall we do when a local process attempts to
receive a message on z ¢ Assuming machine 1 has no information about receivers
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on other machines, it may send its message to any machine across the network, for
instance machine 2, in the hope there might be a receiver there. At this stage, both
messages on x depend on machine 2, which may be very slow, or may fail, preventing
any message from reaching a receiver. Once machine 1 has sent its message—and even
if it detects that machine 2 has failed—it cannot deliver the message to any other
machine: there is no simple way to determine whether machine 2 handled the message
prior to its failure, hence if the message is re-sent by machine 1 the same message
might be received twice on another machine. All of this is hidden in CCS, where
either P or () is triggered even if machine 2 is down—which is represented by deleting
its local message Z(2).

Ideally, each local runtime should forward messages on z only to the machines
that have a pending receiver on x. In our virtual implementation, however, the ap-
pearance and disappearance of receivers on remote machines may only be signaled
asynchronously to other machines. Hence, by the time the message arrives on the ma-
chine of its potential receiver, the communication offer may have disappeared, while
another communication offer may have popped out on its original machine. Actually,
we are still confronted with the issue of implementing synchronous communication
in an asynchronous setting, and it seems that any symmetric implementation would
introduce diverging computations, as some messages are endlessly forwarded from one
machine to another. Note that acknowledgment messages after reception or reception
requests from the receivers would not solve the problem, but only postpone it one step
further. Multicast or broadcast are not especially useful either, because in the model
one receiver can prevent a message being received anywhere else as it consumes the
message, thus ensuring mutual exclusion.

In the initial spirit of CCS, we would explicitly model this situation by providing
a local prory channel on every machine, and by forwarding local messages from one
proxy to another. At least, this approach explains that a proxy on a distant machine
may interfere with any communication at a given channel; for instance, if machine 2
hosts a proxy on z, then it can receives the message from machine 1, then fail before
forwarding it to another proxy on machine 3 or 4. This solution is more transparent,
but still unsatisfactory; it is fairly complex to describe, and immediately introduces
divergences in the computation, as messages are communicated from proxy to proxy.

As a last resort, we can use a centralized implementation. Intuitively, for every
channel z there is somewhere an attached “channel manager” that maintains some state
of the computation—for instance pending messages. The practical solution would be
to implement every channel on a single machine. This would solve our problems of
symmetry, and in particular of diverging computations, but this is entirely centralized,
and still does not explain how messages are routed from one emitter to one receiver.
Also, communication on z now obviously depends on the machine that hosts the chan-
nel manager. This mechanism is hidden in the model, which tells nothing about the
creation, the interface, or even the machine where our hypothetical channel manager
is located.

In short, asynchronous channels still provide some form of atomic interaction be-
tween distant emitters and receivers, hence a faithful implementation in an asyn-
chronous setting becomes problematic. Although the asynchronous m-calculus can be
used to write and reason about abstractions of asynchronous protocols, asynchrony
a la m-calculus is still too complex for a distributed implementation. This is not the
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right notion of asynchrony for distributed programming.

In order to capture distributed programming in a simple process calculus, we need
a communication mechanism that can be trivially implemented using only a few low-
level asynchronous datagrams.

2.2 Chemical machines

Our second reference model is the chemical abstract machine (CHAM), which can be
regarded in particular as a computational model of the w-calculus.

Despite their names, abstract machines usually provide a rather detailed model
of computation. The machine is abstract because it does not refer to a particular
implementation, but its mechanisms and data structures are more explicit than in
most operational semantics. Classical examples of such machines are Turing machines
in complexity theory, or numerous machines for the A-calculus and its variants. As
regards concurrency, chemical machines have been recently used to model a large
variety of situations.

We first present the chemical approach in general, then its formulation as an ab-
stract machine for process calculi—the cHAM. Our new model—the reflexive CHAM—
follows the general approach, but significantly departs from the CHAM.

2.2.1 The chemical metaphor

In [24, 25, 26|, Banatre et al. propose a new framework for concurrent distributed
programming. Named Gamma, this framework is entirely based on multiset transfor-
mation.

The underlying intuition is to hide the mapping from each individual resource that
participates to the computation to a particular machine. All resources are collected in a
multiset, then concurrent rewriting is specified as local transformations on small parts
of this multiset. With respect to other approaches based on imperative programming
languages, the pervasive use of multisets removes artificial sequentiality, hides the
physical distribution of resources, and naturally reflects the symmetries of the system,
which ultimately makes concurrent programming simpler.

The operational model of [25] is defined by a generic multiset transformer, named
the Gamma function, and parameterized by a few pairs of functions (R, A), where R is
a predicate on multisets—the reaction condition—and A is a function on multisets—
the action. The Gamma function is a partial function from states to sets of states; it
can be recursively defined as follows:

0(S) = if  3(R,A),M|MCSand R(M),
then U a) amcs and rory D((S\M) U A(M))
else {S}

That is, the state of the computation is represented as a multiset of resources S, which
is repeatedly mutated as long as some of its components match a reaction condition,
and finally the resulting stable multisets are returned.

By analogy with elementary chemistry, we can interpret the model as a chemical
experiment; resources in multisets become molecules floating in a chemical solution,
or chemical soup, while reaction-action pairs become chemical reactions that consume
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specific molecules and produce some other molecules. As in chemistry, we are not
directly interested in the individual Brownian motion of molecules in the solution;
rather, we describe local reactions that involve a few molecules, and we expect that
molecules in the solution will move around until they come into contact, match a
reaction rule, and interact.

In this chemical setting, the locality property states that every rewriting that oper-
ates on a given multiset also operates on any larger multiset. Hence, there is no need to
know about other molecules or other reactions when a reaction rule is triggered. Such
locality is guaranteed by construction in Gamma, and suggests implementations on
massively parallel architectures that can take advantage of this locality by performing
numerous rewritings at the same time.

In most examples of Gamma programs, the computation is meant to terminate
and to be confluent, but this is not part of the model. Besides, only a few kinds of
chemical reactions are used in the programming practice; in [27], these basic patterns
of reaction rules are named “tropes”; they perform uniform operations (e.g., filtering,
or combination) on singleton or pairs of molecules present in solution.

Restating the metaphor in a distributed setting, each machine in the implementa-
tion can be considered as a reaction site that handles some or all of the chemical rules,
and the implementation must organize the circulation of values from one reaction site
to another. Of course, the chemical metaphor does not magically solve the problem
of distributed implementation, but at least it clearly identifies the issue. For each
reaction (R, A), the delicate part of the implementation searches for elements M in
the multiset that match the reaction condition R, and gathers them on a machine
that can performs the reaction; conversely, the subsequent computation of A(M) for
selected disjoint multisets M can easily be performed in parallel.

In general, the random motion hinted by the chemical metaphor is not very ef-
fective. According to Le Métayer, “because of the combinatorial explosion imposed
by its semantics, it is difficult to reach a decent level of efficiency in any general
implementation of the language.” [95|. Indeed, Banéatre and Le Métayer argue that
implementation concerns should be tackled only once the chemical specification of the
program is written and verified. They provide several examples, and they propose ef-
ficient implementations tuned to these particular examples, and also to the particular
topology of the interconnection network in their target distributed architecture. Such
implementations mostly consist of manually mapping reaction rules to machines, and
directing the flow of molecules from one machine to another.

There is another, more effective interpretation of the chemical machine: if all the
chemical rules operate on disjoint kinds of molecules, then all molecules can travel to
a unique reaction site associated with their kind, where they can be locally sorted,
matched, and made to react. Figuratively, reactions are “catalyzed” at the reaction
sites.

We finally remark that termination detection is not an essential feature of chemical
semantics, even if a significant part of the implementation of Gamma actually deals
with the distributed termination of chemical rewriting. As we shall see, there are
alternative ways to observe the result of the computation, for instance by defining
observation itself as chemical interaction. This is one of the enhancements of the
chemical abstract machine which is described next.
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2.2.2 The chemical abstract machine

In |29, 38], Berry and Boudol revisit the chemical metaphor in a more theoretical
manner. They introduce the chemical abstract machine (CHAM) as a convenient device
to write the operational semantics of concurrent systems.

As opposed to classical rewriting systems, concurrent systems do not operate on
simple redexes; rather, they operate on several sub-terms that would constitute the
redex, but that may appear almost anywhere in the term. Hence, the definition of re-
duction becomes unduly complicated in process calculi. Again, the chemical metaphor
is adequate to get rid of the explicit bookkeeping of the associate-commutative struc-
tures induced by parallel composition. More generally, structural rules can be given
that explain how redexes can be assembled from the molecules. Figuratively, these
structural rules “overcome the rigidity of the syntax” [38]. As a result, the CHAM
provides a clear and concise way to define reduction-based semantics as reductions
modulo structural equivalence.

In contrast with the initial, labeled transition semantics of CCS and of the -
calculus, the cHAM focuses on the standard notion of reduction, that is, unlabeled
transition steps. The resulting operational semantics is closer to that of sequential
languages, and generally simpler. Thus, the CHAM is convenient for presenting and
studying variations of a calculus, since most of the chemical mechanisms are common to
most calculi. For instance, Milner adopts a minimal chemical semantics for comparing
the m-calculus to the A-calculus [98], and for introducing the polyadic m-calculus [99].
As an abstract machine, the CHAM is also useful to convey some of the implementation
issues in concurrent languages, as for instance in FACILE [90]. This is a significant
advantage over traditional SOS-style semantics, which lack a direct computational
interpretation.

Since we adopt the chemical style of Berry and Boudol in this work, we recall
their terminology and set our chemical notations. Chemical semantics use families of
chemical rules that operate on multisets of molecules, also called chemical soups, or
chemical solutions. The notion of chemical reaction is refined as follows:

e Reaction rules are local rewriting rules that describe the particular model. These
rules are partitioned into structural rules and reduction rules.

structural rules = are reversible (— is heating, — is cooling). They represent
the syntactical rearrangements of molecules in solution. Heating breaks
molecules into smaller ones, cooling builds larger molecules from their com-
ponents. Informally, structural rules do not correspond to an actual com-
putation, but rather to some structural rearrangement.

reduction rules — consume some specific molecules in the soup, replacing them
by some other molecules; they correspond to the basic computation steps.

In the following, a generic reaction rule is denoted by the symbol =>.

e (eneral laws explain how local reaction rules apply within larger chemical so-
lutions. They correspond to the context rules in SOS semantics. For instance,
the chemical law says that every reaction rule applies to any larger multiset
of molecules, extraneous molecules being left unchanged by the reaction. The
original CHAM also features two other chemical laws, which are discussed later.
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We illustrate the chemical approach on a tiny fragment of asynchronous value-
passing CCS. We only present two rules:

STR-JOIN PP = PP
RepD  Z(0)|x().P — P{Y,}

The structural rule STR-JOIN accounts for parallel composition; it defines two opposite
relations — and —. Paraphrasing the rule, any molecule of the form P |P’ can be
heated in two smaller molecules P and P’, and conversely any pair of floating molecules
P and P’ can be cooled down into a single compound molecule P |P’. The reaction
rule RED consumes a single molecule that contains two processes glued by parallel
composition that can interact at some channel z; the rule produces a single molecule
that contains the receiving process after communication. For instance, we have the
chemical steps

{z0)|P|2(w)Q } —=— { &), P 2u).Q }
{ P, 3(1)]z(u).Q }

{ PQ{ut}

{ Ple{'a} }

where heating is used twice to dissolve the initial process into smaller components, cool-
ing is used to form the redex Z(1)|z(u).Q, communication occurs within this molecule,
and eventually cooling yields back a single process.

-
—
-

The cHAM also emphasizes the management of scopes and scope-extrusion by using
additional chemical structure. A membrane is the frontier of an active sub-solution,
considered as a single molecule in the enclosing soup. Thus, a chemical solution be-
comes a hierarchy of nested solutions. The membranes materialize the scopes of vari-
ables; they are porous, in the sense that controlled interaction can occur through a
membrane. To retain locality in reduction rules, molecules exhibit an external commu-
nication capability by using an airlock mechanism that insulates some communication
capabilities and make them available through the membrane in a reversible manner,
as a prerequisite to communication in the enclosing solution. The management of
membranes and airlocks is a generic attribute of the CHAM, and is expressed by two
additional chemical laws.

While membranes and airlocks render molecules more complex, they offer a tight
control on the scopes, and they are useful to define behavioral equivalences on chemical
solutions. In this work, we prefer the “flat” structure of a single multiset found in
Gamma, hence we drop membranes and airlocks in our presentation of the RCHAM.
These extensions are not required in our setting, and they seem irrelevant from the
implementor’s point of view. This choice is discussed further in Section 2.5.5.

As regards implementation in a distributed setting, the CHAM inherits the proper-
ties of Gamma. On one hand, the CHAM conveys some intuition about implementation
schemes and implementation costs, in particular for distinguishing between local and
global operations. For instance, we can require that every chemical reduction occur on
a single machine, and rely on structural rules to convey molecules from one machine
to another. Then, we can discuss implementation issues in terms of the shape of the
structural rules.
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On the other hand, structural rules can specify complex, global rearrangements
on the state of the computation, and too much “magical mixing” can make the CHAM
very hard to implement, unless we precisely know how to direct chemical rewritings.
More precisely, if we reinterpret our attempts to implement asynchronous CCS in
a distributed manner using the chemical metaphor, we rediscover the problems of
the last section as we try to implement the structural rules that operate on several
machines, e.g., that transport a molecule from one machine to another. Unless we
globally know the machines where redexes on a given channel can be assembled, we
must let molecules float in solution from one machine to another. In particular, if
a machine is very slow, or fails, some structural rearrangements become irreversible;
they can be observed in the implementation, while in the CHAM such rearrangements
should not have any computational content.

2.2.3 Ensuring locality, adding reflexion

Before actually presenting our model of distributed computation, we construct our
model by applying some changes on existing models of concurrency, as motivated by
our discussion of the implementation issue.

We try to retain the simplicity of name-passing process calculi and of the cHAM, but
at the same time we want to ensure built-in locality. Pragmatically, any program that
can be written in our model should be straightforward to implement in a distributed
setting, by using only asynchronous communication primitives.

We first remark that the full power of channel-based communication & la CCS is
fortunately not required in distributed programming. While channels provide a pow-
erful abstraction, simpler communication schemes usually suffice in the programming
practice. In that respect, the PICT experiment is enlightening [122|. While this lan-
guage is purely founded on channel-based communication, typical channels only have a
small number of emitters and receivers, and moreover these agents are often statically
known. (For a given channel, agents that may communicate over that channel are
named “dynamic” when the channel has been received, and “static” otherwise.) We
classify the communication patterns that appear in PICT programs according to the
complexity of the receivers:

1. The most common communication pattern features a single static replicated
receiver, with a few static and dynamic emitters. This is sufficient to express
any higher-order functional computation.

2. Also, numerous channels are used only once, with either a static receiver or a
static emitter. This typically represents continuations (cf. [82]).

3. A few channels have at most one active static receiver at any time, and some
static and dynamic emitters. This is useful to represent mutual exclusion, refer-
ence cells, and other forms of imperative control.

4. Some channels invert the communication patterns above, with for instance a
single static emitter and numerous receivers. For example, this provides a natural
encoding of multicast communication.

5. Finally, there are a few fully-dynamic usages of names. For example, a channel
may directly implements unsorted buffers, or similar concurrent data structures.
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In the few cases where genuine m-calculus channels are necessary, there are natural
encodings that use simpler communication patterns with a few additional messages, so
it seems reasonable to make these messages explicit. In all other cases, it is preferable
to induce a style of programming that does not use general channels when simpler
channels would do as well. This is already the spirit of PICT, where for instance
the primitives for input-guarded sums are provided as a library, but not in the core
language as usual in the “theoretical” asynchronous m-calculus.

More generally, full-fledged channel-based communication is seldom a primitive in
practical programming languages. The trouble is that the underlying protocols are
costly, and not much more useful. Other communication patterns, such as some forms
of atomic broadcast, may be easier to implement and more useful for the programmer.
Anyway, the communication model required in functional languages and in object-
oriented programming languages [12, 44| should be much simpler, since remote call or
remote method invocation are addressed to a single definition or a single object.

We adopt this restriction in the definition of the join-calculus, and therefore require
that each name of the model be attached to a single receiving agent, moreover, we
require that this agent be statically defined, at the time the name is created. One
may wonder what is left of the expressive power of the asynchronous w-calculus. In
fact, we do not loose anything as regards concurrency, and thus the join-calculus can
be considered as a natural distributed implementation language for the asynchronous
m-calculus. This issue is formally studied in Chapter 6.

Our design choice can be given a chemical interpretation, which we use to explain
why the resulting model is easier to implement. If we apply the practical implementa-
tion strategy described above for a given Gamma program to the CHAM, each rule is
allocated on a few machines, and the flow of molecules from one machine to another
is directed according to the rules that can affect these molecules. Inasmuch as each
rule is centralized on a single machine, and each molecule can be consumed by a single
rule, the distributed part of the implementation becomes straightforward: we only
have to route each molecule toward its dedicated machine. Under this interpretation,
however, the CHAM is not very concurrent: communication is centralized in a fixed
set of chemical sites. Besides, the management of each site is still arbitrarily complex
and centralized.

To recover fine-grain parallelism, it would be much better to have a larger number
of simpler reaction rules. This is exactly what the modifications of the reflexive CHAM
bring in, by allowing the dynamic creation of reaction rules, and constraining each
rule to express a fixed synchronization pattern.

In summary, the reflexive CHAM model is obtained from the generic CHAM by
imposing locality and adding reflexion:

e [ocality means that every message can be consumed by at most one group of
statically-defined chemical rules, that supply only minimal synchronization ser-
vices between pending messages.

e reflexion is added by letting reactions extend a machine with new names along
with their exclusive reaction rules; this lets our model be computationally com-
plete.

For the time being, distribution and locality are kept mostly implicit, as we use
a simple, flat multiset structure to represent the state of the RCHAM. At any point
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of the computation, however, we can obtain an effective distributed implementation,
simply by partitioning processes and reaction rules between the available machines. In
Chapters 7 we refine the chemical structure to give a more explicit account of locality.

2.3 The reflexive chemical abstract machine

2.3.1 Overview

We now sketch the basic mechanisms of the reflexive cHAM; the formal definition
is exposed in the next section. Our model operates on higher-order solutions D = P
comprising two multisets. The molecules P represent the processes running in parallel;
the reactions D define the active reaction rules.

Channel names can be used both as addresses to send messages and as message
contents. In that sense, the join-calculus belongs to the family of process calculus
with name mobility. We write z(y) to express that the name y is sent on the name z.
Applying the chemical framework, an atom is a pending message x(y), and a compound
molecule consists of several sub-molecules glued by the parallel operator “|”. Molecules
can be heated into smaller ones, in a reversible way.

As a first example, we consider an idealized print spooler. This spooler handles the
print requests issued by workstations and drives the printers on the local network. We
assume that the spooler interface consists of two ports ready and job: available printers
like laser send their name on the port named ready, while users send the filenames 1,
2 to be printed on the port named job. There are three atoms in solution on the first
line below, versus one atom and one compound molecule on the second line, where the
molecule joins the laser-printer and the file 7. The structural equivalence =* relates
these two solutions, without reactions yet.

F ready(laser), job(1), job(2)
=+ ready(laser)|job(1),  job(2)

Written D or J»> P, a reaction consumes compound molecules that match a specific
join pattern J, and produces new molecules in the solution that are copies of the
process P where the formal parameters of J have been instantiated to the transmitted
values. Continuing our example, we add a reaction that matches printers and jobs,
then sends the filename to the printer.

D= ready(printer) | job{file) > printer file)

We now add this chemical reaction to the previous solution, so that it can be
used to consume the compound molecule and generate a new atom. Notice that non-
determinism is induced by =, which can select either job(1) or job(2)—but is actually
committed by the reduction.

D +  ready(laser)|job(1), job(2)
— D+ laser(1), job(2)

Our model is reflexive, meaning that reactions can be dynamically created. This
is done by our last kind of molecule. The defining molecule def D in P can be heated
in two parts, a new reaction D and a molecule P. In this case, the newly defined
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ports can be used in both D and P. The solution we just considered may come from
a single molecule, with the structural rules:

F  def D in ready(laser) | job(1)|job(2)
— D F ready(laser)|job(1)]|job(2)
——= D t ready(laser), job(1), job(2)

A more realistic spooler would send the name job to its users, and the name ready
to its printer drivers. This corresponds to the well-known scope-extrusion of the m-cal-
culus. However, our definitions have a strict lexical discipline: the behavior of ready
and job may not be deterministic, but it is statically defined. Other processes that
receive these names may send messages, but they cannot add new reactions for these
names. This restriction simplifies the study of join-calculus processes independently
of their context, and will be most useful in technical developments.

2.3.2 Syntax and scopes

In this section, we define the syntax for the join-calculus, and we set the scopes for
variables. Some of the choices are quite arbitrary; for instance we choose a calculus
with polyadic messages, and with ra