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Résumé

Les objets se sont imposés comme un concept informatique incontournable :
les principaux langages de programmation utilisés actuellement ont soit été
congus & la base pour permettre ce style de programmation, soient ont été
étendues avec les constructions nécessaires.

Le language ML est un langage fonctionnel statiquement typé avec synthése
de type. L’addition d’objets & ce langage s’avére difficile, notamment & cause
des contraintes trés fortes nécessaire afin de pouvoir synthétiser les types.

Ce travail présente une extension de ce langage avec des objets et des classes
qui s’intégre bien avec les autre constructions de ML, tout en étant trés expres-
sive. Nous décrivons en détail ’ensemble de cette extension : nous présentons
le typage des objets et des classes, et montrons comment ces contructions sont
compilées.
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Introduction

Pourquoi des objets ?

Les objets se sont imposés comme un concept informatique incontournable.
Leur principal atout est de permettre une meilleur modularité : les classes dé-
finissent un découpage du code en différents composants ayant une interface
bien définie; I’héritage permet d’étendre et de modifier ces composants avec
une grande souplesse. Comme les modules de ML remplissent une fonction si-
milaire, le besoin d’objets se fait beaucoup moins sentir dans ML que dans
d’autres langages possédant un systéme de modules plus faible. Le mécanisme
d’héritage n’a cependant pas d’équivalent en souplesse au niveau des modules.
De plus, il existent divers domaines dans lesquels les objets excellent alors que
les constructions disponibles dans ML s’avérent peu adaptés. Les objets sont
alors typiquement utilisés comme des sortes de modules de premiére classe, que
des enregistrements contenant des fonctions ne permettent de modéliser qu’im-
parfaitement dans ML. Un premier de ces domaines est 1’écriture d’interfaces
graphiques, ot les divers composants graphiques se manipulent trés naturelle-
ment comme des objets. Un second domaine est celui des services distribués.
Par exemple, un client peut se connecter dynamiquement & différents serveurs.
L’interface de ces serveurs est typiquement similaire, et peut étre matérialisée
par un ensemble de fonctions que 1’on peut grouper sous forme d’un objet. Ces
différents points justifient I'importance d’une extension de ML avec des objets.

Enjeux et difficultés

L’expérience montre qu’étendre ML avec des objets est un probléme diffi-
cile. Ainsi, malgré les nombreux travaux effectués sur le sujet, Objective Caml
reste toujours le seul langage fonctionnel possédant des objets et ayant dépassé
le stade de prototype. La difficulté majeure réside dans la synthése du type.
Il nous paraissait essentielle de conserver cette caractéristique clé de ML, qui
impose une contrainte trés forte sur le systéme de types. Mais d’un autre coté,
nous ne voulions pas que cette contrainte nuise a ’expressivité du systéme de
types, que nous souhaitions au moins comparable & celui des langages & objets
existants. Nous pensons qu’Objective Caml représente un trés bon compromis
entre expressivité et facilité d’utilisation, remplissant ces deux objectifs.
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Notre contribution

L’étude par Didier Rémy des enregistrements extensibles et de leur typage
dans ML & servi de point de départ a cette thése. Un objet, vu de 'extérieur, se
comporte en effet comme un enregistrement dont les champs sont ses méthodes.
Un important travail restait a effectuer afin de mettre en ceuvre ce résultat en
pratique. Tout d’abord, le systéme de types proposé par Didier Rémy est struc-
turelle : le type d’un enregistrement n’y est pas un constructeur opaque comme
en ML, mais est défini comme la liste des types de ses champs. Par conséquent,
le type d’un objet est potentiellement trés grand. Il peut en effet contenir les
types de nombreuses méthodes, et ces types peuvent eux-méme contenir des
types d’objets. 11 était donc impératif de développer un mécanisme d’abrévia-
tions suffisamment puissant et facile & utiliser pour contrer cette difficulté. Par
ailleurs, alors que le type des objets était pratiquement dicté par notre choix de
systéme de types, le typage des classes restait entiérement a concevoir. Enfin, il
fallait également obtenir une compilation efficace des objets.

Notre travail ne s’est pas limité & la conception d’Objective Caml, et nous
avons également suivi différentes pistes & la recherche d’améliorations possibles.
Ainsi, les classes d’Objective Caml peuvent avoir des méthodes privées, qui ne
sont pas nécessairement visibles dans leurs sous-classes. Les méthodes publiques
doivent cependant rester présentes. Cette limitation nuit & la modularité. Riecke
et Stone [30] ont montré qu’il était possible de concevoir un langage dans le-
quel n’importe quelle méthode peut étre masquer a posteriori. Leur résultat ne
s’étend cependant pas directement & un langage avec méthodes binaires. Nous
avons montré comment le faire, par une différente approche du probléme. Une
autre direction considérée a été le rapprochement des modules et des classes.
Il serait en effet souhaitable d’éviter la présence de deux constructions aussi
similaires dans Objective Caml. Nous avons ainsi proposé une fusion des deux
constructions.

Plan

Le premier chapitre est un chapitre d’introduction. Des notions générales
dont nous ferons usage par la suite y sont présentées. Nous commengons par
décrire rapidement un langage & objets afin d’en exposer les concepts principaux.
Puis nous présentons Mini-ML, un calcul reprenant les notions essentielles de
ML. Finalement, nous décrivons une extension simple de ce calcul avec des
objets.

Le deuxiéme chapitre est consacré a une formalisation de la partie objets
d’Objective Caml, que nous appelons Objective ML. Afin de clarifier la pré-
sentation, nous commengons par présenter une version simplifiée de ce calcul.
Puis nous décrivons la version compléte et en montrons sa correction. Le calcul
présenté n’a pas de classe. Nous décrivant donc finalement comment ’étendre
avec des classes.

Le troisiéme chapitre détaille la synthése de type. Dans une premiére partie,
nous décrivons ’algorithme de synthése et montrons sa correction et complétude.
Le mécanisme d’abréviations de types d’Objective Caml est exposé dans la
seconde partie détaille .

Le quatriéme chapitre présente la mise en ceuvre des résultats précédents
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dans Objective Caml. Il décrit la compilation des objets et des classes.

Enfin, les deux derniers chapitres explorent des possibles variantes du lan-
gage. Le cinquiéme chapitre décrit ainsi un calcul d’objet dans lequel le mas-
quage des méthodes d’une classe est possible a posteriori méme en présence de
méthodes binaires. Le sixiéme chapitre montre comment de fusionner classes et
modules en une méme construction.



Chapitre 1
Généralités

Nous commengons ce chapitre en précisant quelques notations générales uti-
lisées dans le reste de ce document. Puis nous faisons une présentation rapide
d’un langage & objets, ce qui nous permet d’introduire les principaux concepts
associés aux objets. Dans un troisiéme temps, nous décrivons un noyau pur de
ML et définissons sa sémantique et son systéme de type. Nous donnons alors une
extension simple de ce calcul avec des objets, montrant ainsi comment ceux-ci
peuvent étre typés dans ML. Enfin, nous discutons de ce qui manque & ce calcul
pour obtenir un langage a objets suffisamment expressif.

1.1 Quelques notations

Le domaine d’une fonction f est notée dom f. L’image de cette fonction
est noté im f. La restriction d’une fonction & un domaine A est notée f|4. La
fonction notée f;(x = a), ou f;(x : a), est la fonction qui & x associe a et qui
est autrement définie comme f. Plus généralement, nous définissons f; f’ par

(f; (=) f'(x) si z € dom f

f(z) sinon

Nous utilisons la notation f C ¢ pour indiquer que la fonction g étend la fonction
f, c’est-a-dire, que le graphe de ¢ contient celui de f.

Nous utilisons souvent des séquences, définies par une grammaire de la forme
L =0 L; (x = a). Ces séquences peuvent étre considérées comme des fonctions
en utilisant la définition suivante :

(L (z =a))(z) = a

(L' =a)(x) = Lix)sia#a
Si L est une telle séquence, on se permettra donc de la considérer comme une
fonction et d’écrire, par exemple, L(x), et nous noterons L|4 la séquence sem-

blable & L mais ne contenant que des liaisons de domaine A.
On définit également la concaténation de deux séquences par

L = L
L;y(L;(x=a)) = (L;L);(z=a)

On vérifie que cette notation est cohérente avec celle similaire pour les fonctions.
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1.2 Introduction aux objets

Nous faisons ici une présentation rapide d’Objective Caml, afin d’introduire
les caractéristiques typiques d’un langage a objets.

Un objet est composé d’un ensemble de valeurs, ses variables d’instance et
d’un ensemble de fonctions, des méthodes permettant de manipuler ces valeurs.

Les objets sont créés & ’aide de classes, qui décrivent leur contenu. Voici par
exemple une classe définissant des points :

class point =
object
val mutable x = 0
method position = x
method déplace d = x <- x + d
end;;
Les objets de cette classe ont une variable d’instance x et deux méthodes
position et déplace. La variable x est modifiable (mot clé mutable) et sa
valeur initiale est 0. La méthode position retourne la valeur de x. Enfin, la
méthode déplace prend un argument d et 'ajoute a la valeur de x.

La construction new point permet de créer une instance de cette classe,
c’est-a-dire de dériver un objet de cette classe.

Seules les méthodes sont accessibles depuis 'extérieur d’un objet. Le type
d’un objet ne contient donc que la liste de ses méthodes avec leur types. Ainsi,
le type d’un objet de la classe point est (position : int; déplace : int — unit).

L’expression p#position appelle la méthode position de ’objet p. Pour un
objet nouvellement créé de la classe point, la valeur de cette expression serait 0.
Aprés ’évaluation de ’expression p#déplace 3, un nouvel appel de la méthode
position retournerait 3.

La définition d’une méthode peut faire référence a ’'objet auquel elle appar-
tient. Une méthode peut de cette fagon appeler une autre méthode du méme
objet. Pour cela, une variable représentant cet objet (nommée dans la classe sui-
vante moi) est introduite au début du corps de la classe. La méthode affiche
I’utilise pour appeler la méthode position.
class point_imprimable init =

object (moi)

val mutable x = init

method position = x

method déplace d = x <- x + d

method affiche = print_int (moi#position)
end;;

Il est possible de dériver une nouvelle classe & partir d’une ou plusieurs classes
existantes, par héritage. La classe fille reprend les méthodes et les variables
d’instances de ses parents et peut en modifier les définitions et rajouter de
nouveaux composants. On peut ainsi partager du code entre plusieurs objets
similaires. La classe point_coloré ci-dessous reprend ainsi la définition de la
classe point et y ajoute la méthode couleur.

class point_coloré c =
object
inherit point
method couleur = ¢
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end;;

Une classe peut contenir des méthodes qui ne sont pas encore définies, mais
peuvent déja étre appelées par d’autres méthodes : ce sont des méthodes abs-
traites. Elle devront étre définies dans une sous-classe pour que I’on puisse créer
une instance de cette sous-classe. La classe suivante définit ainsi le schéma de
la classe point :

class point_abstrait =
object
method virtual position : int
method virtual déplace : int -> unit
end;;
La classe qui suit fournit une définition de la méthode déplace, qui utilise la
méthode position

class point_moins_abstrait =
object (moi)
inherit point_abstrait
val mutable x = 0
method déplace d = x <- moi#position + d

end;;

Lorsque I’on hérite d’une classe, on a parfois besoin de modifier la défini-
tion d’une méthode tout en gardant un accés a la définition précédente. Dans
I’exemple suivant, 'identificateur pére permet d’accéder aux définitions des
méthodes héritées de la classe parente point_imprimable. En particulier, la
méthode affiche peut utiliser sa définition précédente

class point_coloré_imprimable init ¢ =
object (moi)
inherit point_imprimable as pére
method couleur
method affiche
print_string "(";
pére#affiche;
print_string ", ";
print_string (moi#couleur);
print_string ")"
end;;

C

Il est possible de définir des méthodes qui ne seront pas accessibles depuis
I’extérieur des objets d’une classe. Ces méthodes privées ne peuvent étre appe-
lées que depuis d’autres méthodes du méme objet. Ainsi, le type d’un objet de
la classe point_restreint ci-dessous est (position : int; pousse : unit).

class point_restreint init =
object (moi)
val mutable x = init
method position = x
method private déplace d = x <- x + d
method pousse = moi#déplace 1
end;;
Les méthodes privées sont héritées.
La construction suivante permet de définir un type de classe :
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class type restriction =
object
method position : int
method pousse : unit
end;;
Ce type peut étre utilisé pour masquer les méthodes privées et les variables d’ins-
tance d’une classe, a ’aide d’une contrainte de type. Ainsi, seules les méthodes
publiques position et pousse sont encore visibles dans la classe ci-dessous (la
méthode déplace n’est plus directement accessible) :

class point_plus_restreint = (point_restreint : restriction);;

Une méthode peut prendre parmi ses arguments un objet de méme type que
I’objet auquel elle appartient. Une telle méthode s’appelle une méthode binaire.
Dans la classe suivante, la variable de type *a est liée au début du corps de la
classe au type de moi. La méthode égale est donc une méthode binaire.

class virtual comparable =
object (moi : ’a)
method virtual égale : ’a -> bool
end;;
On peut hériter de cette classe afin de définir des points pouvant étre comparés :

class point_comparable =
object
inherit point
inherit comparable
method égale p = (x = p#position)
end;;
Le type d’un objet de cette classe est récursif : p(«){position : int; déplace :
int — unit; égale : o — bool). Ce type se lit comme le type infini 7 vérifiant
légalité : 7 = (position : int; déplace : int — unit; égale : 7 — bool).

1.3 Mini-ML

Cette section introduit un petit calcul possédant les traits principaux de
ML. Ce calcul servira de base aux différents calculs d’objets que nous décrirons
par la suite. Cette présentation nous donne également 1’occasion de fixer de
nombreuses définitions et notations.

1.3.1 Syntaxe

Les expressions du calcul sont définies par la grammaire suivante :

a=2x Variable
| A(x)a Abstraction
| a(a) Application

|letz =aina Définition
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Dans cette grammaire, x est élément d’un ensemble infini d’identificateurs. L’ex-
pression A(z)a représente une fonction de paramétre x et de corps a. L’expres-
sion a(a’) dénote I’application d’une fonction @ & un argument a’. L’expression
let £ = a in a’ donne & z la valeur de I'expression a dans I’expression a’.

On définit par induction sur la syntaxe la notion de variables libres d’une
expression :

VL(z

VL(A(z)a

VL(a(a'

VL(let z =d’ ina

= {«}

(a) \{z}

(a) UVL(a')
(VL(a) \ z) U VL(a")

VL
VL

T o e

Les variables apparaissant dans une expression et qui ne sont pas libres sont
appelées variables liées. Deux expressions seront considérées égales si elles ne
différent que par un renommage de leurs variables liées.

1.3.2 Sémantique

Définir une sémantique consiste a donner une signification aux expressions
du langage. Plusieurs types de sémantiques existent. Celle que nous allons pré-
senter est une sémantique opérationnelle, décrivant comment les expressions sont
évaluées. Cette sémantique est définie par des régles de réécriture : nous allons
indiquer comment se transforment certaines portions d’expressions ainsi que les
endroits dans une expression oul une telle transformation peut avoir lieu. Nous
définissons ainsi une étape de réduction. L’évaluation consiste en une suite de
telles étapes. Elle peut ne jamais s’arréter (elle diverge), ou se terminer sur une
expression sur laquelle aucune régle ne s’applique. Un ensemble de valeurs dé-
finit les expressions sur lesquelles I’évaluation est autorisée a s’interrompre. Les
autres expressions auxquelles on peut aboutir correspondent & des erreurs.

Les valeurs de ce calcul sont les fonctions :

v = A(z)a

Il y a deux régles de réduction, indiquant comment une application de fonction
et une définition se transforment. Elles définissent une relation de réduction
locale —.

A(@)a)(v)  —  a{v/e}

letx =vina — a{v/z}

L’application d’une fonction & une valeur v consiste a remplacer le paramétre x
de la fonction par cette valeur dans le corps de la fonction. De maniére similaire,
pour une définition, la variable x est remplacée par sa valeur v dans 'expres-
sion a (on pourrait en fait considérer I’expression let ¥ = @’ in a comme du
sucre syntaxique, représentant ’expression (A(x)a)(a’)). Ce remplacement, noté
a{v/a}, s’appelle une substitution. Les substitutions sont définies comme suit,
par induction sur la syntaxe (dans le cas des fonctions et du let, un renommage
des variables peut étre nécessaire) :

z{v/e} = v
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?{v/z} = 2 sia’ #a
A@)a)fv/e} = Ma')(a{v/z})
si 2’ n’est pas libre dans v et ¢’ # x.
afv/x}(a'{v/z})
let ¥’ = a'{v/z} in a{v/x}

si 2’ n’est pas libre dans v et ¢’ # x.

(a(a"){v/x}

(let ¢’ = d’ in a){v/x}

Il est & noter qu’une application n’est réduite que lorsque son argument est une
valeur (appel par valeur).

Les deux opérations de réduction présentées plus haut ne peuvent pas avoir
lieu n’importe ot dans une expression. Par exemple, pour une application a(a’),
on décide de commencer par évaluer la fonction @ avant d’évaluer son argu-
ment a’. On peut ainsi s’assurer que la réduction est déterministe. Ce controle
est effectué en utilisant des contextes d’évaluation. Ceux-ci sont définis par la
gramimaire suivante :

—
[—

()
E)

tx=Fina

i
=

=
]

Le trou [_] indique ol peut avoir lieu la réduction. Ces contextes permettent
d’étendre la relation de réduction locale en une relation de réduction portant
sur ’ensemble des termes et définissant une étape de réduction par la régle
suivante : Fla] — Ela] ssi ¢ — o.

On vérifie que si une expression a se met sous la forme Fla’] ot ' peut
étre réduite localement, alors cette décomposition est unique. La relation de
réduction est donc bien déterministe.

1.3.3 Typage

Nous allons maintenant définir des regles de typage pour le calcul. Ces régles
permettent d’associer aux expressions des types. Une expression a est erronée
si elle n’est pas une valeur et s’il n’existe pas d’expression a’ telle que a — a’.
Les régles de typage sont choisies de maniére & ce qu’une expression typable
(C’est-a-dire, & laquelle on peut donner un type) ne se réduise jamais en une
expression erronée.

Type

Les types sont définis par la grammaire suivante :
ri=al|lroT

Un type est soit une variable de type «, appartenant & un ensemble infini de
variables, soit un type fonctionnel 7/ — 7, correspondant & une fonction prenant
en argument une valeur de type 7’ et retournant une valeur de type 7.
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Substitution de type

Les substitutions permettent de formaliser la spécialisation d’un type, obte-
nue en remplacant certaines de ses variables par d’autres types.

Une substitution 6 est définie comme une application des variables de type
dans les expressions de type, égale a I'identité partout sauf pour un nombre fini
de variables. On I’étend de maniére naturelle par induction en un automorphisme
d’expressions de type, que I’on notera encore 6 : (7' — 1) = 0(r') —= 6(7).

On notera 7{r'/a} I'application & 7 de la substitution qui associe 7 & « (et
qui laisse les autres variables de type inchangées). Plus généralement, on notera
7{7/&} le remplacement simultané dans 7 d’un ensemble de variables de types
a par des types correspondants 7.

Schéma de type

On veut pouvoir représenter une classe de types ayant la méme structure
par un seul type, par exemple pouvoir parler de ’ensemble des types ayant la
forme 7 — 7 (par exemple, I'identité, A(z)x, prend en argument une valeur de
n’importe quel type 7 et renvoie une valeur de méme type). On utilise pour cela
des schémas de types : ce sont des types quantifiés en téte, comme par exemple
V(a)a — . Les schémas de types sont décrits par la grammaire suivant :

o =VY(a;)r Schéma de type

ol {&;} est un ensemble de variables de type.
De méme que pour les expressions, on définit les variables libres d’un schéma
de type :

VL(e) = {a}
VL(F —» 1) = VL(r)UVL(r)
VL(Y(d;)7) = VL(r)\{d:}

Deux schémas de types ne différant que par un renommage des variables liées
(a-conversion) sont identifiés.

Les substitutions sont étendues aux schémas de type : 6(¥( ( 3)0(7),
pourvu que #(a;) = a; pour tout i et {&;} N VL(O(VL(7) \ {

K3

)7) =
Z}))

v(a;
a

s<(

Environnement de typage

Un environnement I est une application finie des variables # du calcul vers
les schémas de type. Il permet de donner un type aux variables libres d’une
expression au cours du typage.

Les variables de types libres d’un environnement sont les variables libres des
types qu’il contient : VL(I') = U, cqomr VL(I'(2)).

L’opérateur de généralisation construit un schéma de type a partir d’un type
et d’un environnement de typage, comme suit :

gen(r,T) = ¥Y(a;)T avec {&;} = VL(r) \ VL(T)

L’idée est que si une variable apparaissant dans un type n’est pas fixée par
I’environnement de typage, alors on peut en fait lui donner n’importe quelle
valeur.
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Reégles de typage
Une régle de typage est une régle d’inférence :

PP .. P,
P

Elle permet d’établir que la conclusion P est vraie & partir du moment ot les
prémisses Py, ..., P, le sont.

Les régles de typage définissent un jugement de typage I' - a : 7. Ce jugement
se lit : « dans I’environnement I', ’expression a a le type 7 ». C’est la plus petite
relation entre un environnement, une expression et un type engendrée par les
régles de typage ci-dessous.

La régle de typage des identificateurs indique que le type 7 d’un identi-
ficateur x est une instance du schéma de type V(&)7 qui lui est associé dans
I’environnement I', c’est-a-dire qu’il existe une substitution # ne modifiant que
les variables & telle que 7 = (7).

(Var)
(z:VY(@)7r)er
['te:r{7/a}

Une fonction a le type 7 — 7 si son corps a a le type 7 en faisant I’hypothése
supplémentaire que son paramétre x a le type 7’. Le type de I"application d’une
fonction a de type 77 — 7 & un argument @’ est 7, pourvu que le type de
I’argument, soit 7.

(APP)
(Ass) I'ta:7 =7
Fiz:mFa:r reda:+
TFAx)a:7 > IT'Faa):r

Pour une définition, le typage de I’expression a’ est fait en supposant que le type
de la variable & est une généralisation du type 7 de I'expression a. Le type de z
pourra donc étre spécialisé différemment par la régle VAR & chaque utilisation
de cette variable dans a’.

(LET)
F'Fa:r
Tz :gen(r,T)Fad : 7'

/

I'tletz=ainda : 7

1.3.4 Correction

On doit s’assurer de la correction des régles de typage vis-a-vis de la sé-
mantique du calcul, c’est-a-dire montrer que toute expression a laquelle on peut
donner un type s’exécutera « correctement ». L’objet de cette section est de
formaliser cette notion de correction.

Nous commengons par quelques définitions. On note —* la fermeture ré-
flexive transitive de la relation de réduction —. La réduction d’une expression
a peut soit se terminer sur une expression finale a’ (¢ —™ o’ et il n’existe pas
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d’expression a” telle que @’ — a"'), soit diverger (ce que I’on notera aff). On
dit d’autre part qu'une expression est bien typée si I’on peut lui assigner un type
dans I’environnement vide (- a : ).

Un systéme de type est correct vis & vis d’une sémantique donnée si les
expressions bien typées divergent ou s’évaluent en une valeur :

Stk a7, alors soit afy, soit il existe une valeur v telle que a —* v.

En fait, on peut généralement caractériser plus finement la valeur obtenue apreés
réduction :

St a7, alors soit afy, soit il existe une valeur v telle que a —* v
etkFov:T.

La preuve de cette derniére propriété se fait en général en deux étapes. On
montre d’abord que la réduction préserve les types :

SiTra:Tetl’'ra— a alorsta’ ;1.

Puis 'on montre que si une expression n’est pas une valeur et est bien typée,
alors elle peut étre réduite :

Sita:7 et an'est pas une valeur, alors il existe une expression a’
?
telle que a — a’l.

Il est alors facile de conclure. On peut ainsi montrer la correction du systéme
de type que nous venons de présenter.

1.3.5 Synthése de type

Nous allons présenter un algorithme de synthése de type. Cet algorithme
calcule lorsque c’est possible un type pour une expression et échoue dans le cas
contraire. Cet algorithme procéde par induction sur la syntaxe de I’expression
et repose sur la stabilité par instanciation des jugements de type :si ' Fa : 7,
alors pour toute substitution 8, (T') + a : 6(7). En effet, dans le cas d’une
application par exemple, si on a montré que ' a : 7/ — 7 et que T'F a’ : 7,
il suffit de trouver une substitution @ telle que 6(7') = (1) pour en déduire
G(T) Fa(a’) : 6(7).

La recherche d’une telle substitution s’appelle un probléme d’unification. Si
un probléme d’unification a une solution, on montre I’existence d’une solution
principale g, plus générale que toute autre solution : pour toute substitution é
vérifiant 8(7) = 6('), il existe une substitution ' telle que § = 6’ o ;. Une so-
lution principale indique les modifications minimales devant étre apportées aux
types 7 et 7/ pour les égaler. Elle est unique & renommage prés des variables de
son image. L’algorithme de Robinson [31] permet de calculer une telle solution,
que nous noterons mgu(r, 7’). Cette solution a la propriété supplémentaire de
ne pas introduire de nouvelles variables de type.

Un algorithme de synthése de type est présenté en figure 1.1. C’est une
variante de I’algorithme de Damas et Milner [9]. Cet algorithme prend en entrée
une expression a, un environnement I' et un ensemble V' de variables de types
« fraiches ». En cas de succés, il retourne un type 7 et une substitution # tels que

1 Les seules valeurs de Mini-ML étant les fonctions, la preuve de cette propriété s’en trouve
légérement simplifiée. Les preuves de correction sont donc généralement établies pour des
calculs possédant également des constantes. Nous avons choisi de ne pas avoir de constantes
car nous pensons que celles-ci encombreraient inutilement les calculs que nous verrons par la
suite. Ces calculs auront de toute maniére une autre sorte de valeur : des objets.
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Infére(T, a, V) est le triplet (7,68, V') défini par :
- Sia==z:
Alors (7, V') = Instance(T'(z), V) et @ est I'identité.
- Sia=Ax)a; :
Soit v € V.
Soit (71,01, V1) = Inféere((T; 2 : &), a1, V \ {a}).
Alors T=01(a) = 1, VI =V et 0 =04
- Sia=ai(a}) :
Soit (m1, 01, V1) = Infére(T, a1, V).
Soit (Tz, 92, Vz) = Infére(91 (F), as, Vl)
Soit a € Vi et 13 = mgu(f2(m), 72 = @)
Alors 7 =03(a), V! = Va\{a} et 6 = 0500, 00;.
~ Sia=1letz=adaf ina; :
Soit (m1, 01, V1) = Infére(T, af, V).
Soit (72,02, Vo) = Infére((6,(T); x : gen(ry, 01(T))), a1, V1).
Alors t=m, VI = Vs et 0 =65 00,.

Fia. 1.1: Algorithme de synthése de type

¢(T) F a: 7, ainsi qu’un sous-ensemble V' de V. Tl utilise une fonction Instance
qui retourne une instance triviale d’un schéma de type o : cette fonction vérifie
les conditions suivantes :

Instance(r, V) = (1, V)
Instance(Y(a)o, V) = (o{a’/a},V\{a'})ona’ €V

On montre que cet algorithme est correct (s’il réussit, alors on a bien 6(T') F
a : 1) et complet (8’1l existe une substitution 8’ et un type 7 tels que ¢'(T')
a : 7', alors lalgorithme réussit). On montre de plus qu’il calcule un type
et une substitution # qui sont les plus généraux possibles : pour tout jugement
¢'(T) F a: 7', il existe une substitution 6’ = 6" o 6 et un type 7 = ¢’(7). On
dit que le type 7 est le type principal de a.

1.4 Un petit calcul d’objets

Nous allons maintenant présenter une extension de Mini-ML avec des objets.
Cette extension est trés simple, mais permet de donner une idée de la maniére
dont les objets peuvent étre typés.

1.4.1 Syntaxe

Nous définissons la syntaxe de ce calcul en étendant la syntaxe de Mini-
ML (section 1.3.1 page 12). La syntaxe des objets est décrite ci-dessous. Cette
grammaire utilise un ensemble infini de noms de méthodes notés par la lettre /.
Un objet [L] contient une collection L de méthodes, qui associe & chaque mé-
thode I de I’objet sa définition ¢(z)a. Cette définition consiste en une expression
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a, le corps de la méthode, paramétrée par une variable x représentant 1’objet
lui-méme. L’appel de méthode se fait a I'aide de la notation a#£l.

a= ...
| [L] Objet
| a4t Appel de méthode
L= Objet vide
| L; (I = <(x)a) Méthode

La grammaire des types est étendue avec des types objets et des types récursifs.

o= W) | ple)T Type
wo=pl|0|l:mw

Le type d’un objet {w) est constitué d’une rangée w associant a chaque méthode
[ de ’'objet son type 7. Cette rangée se termine soit par une variable de rangée
p, soit par la rangée vide ). Dans le premier cas, seule une partie du type est
spécifiée et le type pourra étre raffiné plus tard par instanciation. Par exemple,
le type (I : 7;p) est le type d’un objet ayant une méthode ! de type 7, mais
pouvant avoir également d’autres méthodes, représentées par la variable p. Une
méme méthode ne doit pas apparaitre deux fois dans le type d’un objet. Cela
peut &tre aisément assuré en classant les types suivant des sortes [24, 25]. La
distinction entre les types T et w (et entre les variables de types a et p) peut étre
également assurée par des sortes. On les confondra donc par la suite lorsqu’il
n’y aura pas d’ambiguité.

Un type récursif p(a)r[a] est moralement le point fixe de la fonction qui
A un type 7o associe le type 7[r]. Les types récursifs permettent par exemple
d’exprimer qu’une méthode d’un objet retourne un objet du méme type :

pla){clone : &)

L’ordre des méthodes n’ayant pas d’importance, I’égalité sur les types est dé-
finie modulo la famille suivante d’axiomes de commutation & gauche des champs
du type d’un objet :

(lyomlacmy )= (la s masly c 1y 7)

L’égalité entre types récursifs est quant a elle définie par les régles habi-
tuelles [3] suivantes :

(REC)
T =T2
() = pla)rs
(CONTRACTION)

n=1{n/at A =1{m/a} p(a)T bien formé

(DErOULE-ENROULE)

pla)T = m{pu(a).7/a}

T1 = T3
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La régle REC indique que deux types récursifs sont égaux s’ils ont la méme
structure. La régle DEROULE-ENROULE indique qu’un type récursif peut étre
déroulé ou enroulé librement. Enfin, la régle CONTRACTION permet de vérifier
I’égalité de deux types récursifs méme s’ils ont une « période » différente (par
exemple, elle permet de montrer que les types p(o)r[a] et p(a)7[r[a]] sont
égaux.

On dira qu’un type récursif p(a)7 est bien formé si le type 7 n’est ni une
variable, ni de la forme p(a’)7’ (ce n’est pas trop restrictif car p(a)p(a’)r’ peut
toujours étre réécrit en p(w)(r'{a/a’}). Cette régle de bonne formation assure
que les types récursifs puissent étre vus comme des arbres rationnels. On ne
considérera par la suite que des types bien formés.

1.4.2 Sémantique

Nous décrivons maintenant les extensions apportées a la sémantique pré-
cédente (section 1.3.2 page 13). Celle-ci doit étre modifiée afin de prendre en
compte les appels de méthodes. Les objets sont aussi des valeurs :

vo= | [L]

Les contextes d’évaluation autorisent le calcul de la valeur d’un objet avant un
appel de méthode :

E = ... | E4l

Enfin, une nouvelle régle de réduction définit ’appel de méthode, qui consiste
a extraire le corps de la méthode a de 'objet et & y remplacer la variable x par
I’objet lui-méme.

[L]#l  —  af[L]/z} si L(l) = <(x)a

1.4.3 Typage

Les régles de typage nécessitent un nouveau jugement I' = L : £ permettant
de définir le type du corps L d’un objet. Dans ce jugement, £ est le type des
méthodes de 'objet. C’est une liste bornée définie comme une sous-grammaire
de w :

Lao=0]1:7L

Le type (£) d’un objet [L] est obtenu & partir du type £ de son corps L (régle
OBJET). Toutes les méthodes apparaissant dans le type de I’objet doivent bien
stir 8tre définies pour que 'objet soit bien typé. Le corps d’un objet est typé
récursivement. Partant d’une liste vide de méthodes (régle OBIJET-VIDE), on
ajoute les méthodes les unes aprés les autres (régle OBJET-METHODE). La der-
niére régle spécifie le typage d’un appel de méthode : si un objet a a une méthode
[ de type 7, alors le résultat de I'invocation de cette méthode a le type 7.
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(OBJET)
r=rL: L
dom £ = dom [ e
TFI[L]: (L) T L
(OBJET-METHODE)
rerL:C (SELECTION)
iz (L)Fa:L() TFa:{:mw)

Voyons quelques exemples. L’objet point suivant a une méthode z qui re-
tourne la valeur 1, et une méthode get z qui appelle la méthode z :

point =[x = (s)1; get_x = <(s)s#x]
Les deux méthodes de 'objet ont donc le type int :
point : {x: int; get_x: int)

On peut également définir un objet qui compare la valeur d’une de ses méthodes
a la valeur de la méme méthode d’un autre objet.

point_ comparable ::= [z = §(s)z; compare = () A\(y) (s#x = y#z)]
Le type le plus général que I'on puisse donner & cet objet est le suivant :
Y(p){x : int; compare : (x : int; p) — bool)

En effet, la seule contrainte que 1’on ait sur le type de ’argument de la méthode
compare est qu’il ait une méthode x de type int.
On s’attend & pouvoir comparer cet objet avec lui-méme :

point_ comparabledtcompare(point_ comparable)

Afin de typer cette expression, il faut pouvoir unifier le type de cet objet avec
le type de 'argument de sa méthode compare. Le résultat de cette unification
est le type récursif suivant :

p(a){x: int; compare : o« — bool)

Les types récursifs apparaissent donc naturellement dans le typage des objets.

1.4.4 Synthése de type
Algorithme d’unification

Nous présentons un algorithme d’unification traitant simultanément les types
récursifs et les types d’objets. Cet algorithme est une simplification de celui
utilisé pour le typage des enregistrements dans ML-ART [25], qui est détaillé
dans [26]. Le formalisme utilisé a été introduit dans [17] et [24].

Un probléme d’unification est également appelé un wunificande. C’est un
multi-ensemble de multi-équations, précédé d’une liste de variables quantifiées
existentiellement. On le note Jay,...ap.e1 A ...eq. Une multi-équation e est
un multi-ensemble de types écrit m=...7,. L algorithme suppose que les types
récursifs p(a)7 ont été encodés a 'aide d’équations . a=r.
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(FusioNNE) (DEcomposE) (GENERALISE)
a=e A a=¢’ flai' ) =f(aj'€)=e elo 7] a ¢ VL(7)
a=e=¢' flai €)= A (aj=at)t€! da.e ANa=T

(CoMMUTE)

(my s ag;a))=(msg : as; ab)=e

Ja’. (mg : ag;ah)=e Aol =(ma : as; ') Aab=(m; : ay; )

(1) Dans la régle DECOMPOSE, f est n’importe quel symbole de type, y
compris _ — et (m: _; ).

(2) Afin d’assurer la terminaison, la régle GENERALISE doit étre restreinte
au cas ol 7 nest pas une variable de type et « apparait dans la multi-
équation e mais aucun des termes de e n’est a.

F1a. 1.2: Régles d’unification

Une substitution est une solution d’une multi-équation si elle rend tous
ses types égaux. Une solution d’un unificande est la restriction hors des va-
riables quantifiées existentiellement d’une solution commune & toutes ses multi-
équations.

Une unificande peut étre simplifiée & ’aide des régles données dans la fi-
gure 1.2. Nous avons omis les régles structurelles : associativité et commutati-
vité de A et de =, extrusion et renommage des variables liées existentiellement.
Les régles FUSIONNE, DECOMPOSE et GENERALISE sont standards. La régle
FUSIONNE réunit deux multi-équations ayant une variable en commun. La régle
DECOMPOSE décompose les termes d’une multi-équation en des termes plus
petits. Enfin, la régle COMMUTE permet de simplifier une multi-équation par
commutation & gauche.

L’algorithme opére par réécriture d’unificandes suivant ces régles. On montre
que ce processus termine toujours et que cette simplification conserve I’ensemble
des solutions d’un unificande. On met ainsi un unificande sous une forme cano-
nique.

Un unificande sous forme canonique est résolu si chacune de ses multi-
équations est complétement décomposée (c’est-a-dire si elle contient au plus
un terme qui n’est pas une variable). On lit alors immédiatement une solution
principale de cet unificande. Un unificande sous forme canonique qui n’est pas
résolu n’a pas de solution : il contient deux types incompatibles (qui ne peuvent
pas étre identifiés).

Montrons par exemple comment se déroule 'unification des types {m;
ag;al) et (ma @ ag;ab). On part de P'unificande (my : ag;af)=(ma : ag;ab).
On applique d’abord la régle DECOMPOSE : (my : a1;a))=(m2 : as;ab). La
régle COMMUTE donne alors : Ja. (my : ag;a)=ah A (ma : as;a)=a). Cet
unificande est résolu. Une solution principale est donc la substitution qui associe
(my s ag;a) aab et (mg : ag; o) & of.



CHAPITRE 1. GENERALITES 23

Synthése de type

Au contraire de I’algorithme d’unification de Robinson, I’algorithme ci-dessus
peut introduire des variables de type qui n’étaient pas présentes dans les types
initiaux, comme le montre ’exemple donné plus haut. La fonction d’unification
« mgu » doit donc prendre en paramétre en plus des deux types & unifier un
ensemble V' de variables fraiches. Elle retourne une paire (#',V’) composée de
la substitution calculée & et d’un nouvel ensemble V' de variables fraiches.
L’algorithme de synthése de type doit étre modifié en conséquent.

L’adaptation de cet algorithme au typage des objets est aisé. En particulier,
un appel de méthode _# peut étre simplement considéré comme une fonction
de type V(a)V(p){ : o; p) = o (c’est ce qui a motivé initialement I'introduction
des variables de rangée pour le typage des objets).

1.4.5 Sous-typage

Supposons que ’on ait un objet « point coloré » de type (x : int; couleur :
string). Tant que I’on n’utilise pas sa méthode couleur, il se comporte exactement
comme un objet « point » de type (z : int). Il parait donc correct de pouvoir
lui donner ce second type. L’'intérét est double. On peut ainsi interdire ’accés
a la méthode couleur de cet objet. De plus, il est alors possible de manipuler
de maniére homogeéne les « points » et les « points colorés » (par exemple, les
mettre dans une méme liste), comme on peut leur donner un type commun.

On définit donc une relation de sous-typage sur les objets, permettant de
masquer des méthodes. Cette relation s’é¢tend de maniére standard a tous les
types : elle est définie comme la plus grand relation symétrique et transitive
cohérente avec les régles suivantes [5, 3] :

=N T <1 w <
non<n—on r<r (W) (ne)<{:he) w=<D

Cette relation de sous-typage est stable par instanciation : si 7 < 7/, alors
6(m) < 6(r') pour toute substitution .
On montre la correction de la régle de sous-typage implicite suivante :

(SouUs-TYPAGE)

I'kta:1 =<7

I'kta:7

De plus, cette régle est suffisamment proche des autres régles de typage pour
que cet ajout ne complique pas de maniére significative une preuve de correction
du langage.

Cependant, la synthése de type telle que nous ’avons présentée précédem-
ment n’est pas possible avec cette régle. En effet, I'unification ne permet pas de
traiter des contraintes d’inégalité sur les types : on ne peut résoudre ainsi que
des contraintes d’égalité. Il serait possible de faire de la synthése de type & l'aide
d’un algorithme basé sur la résolution de contraintes de sous-typage plutét que
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sur unification [12, 23]. Mais cette technique n’est pas encore suffisamment
malitrisée pour que nous puissions l'utiliser dans un vrai langage. Elle produit
notamment des types difficilement lisibles [11].

On est donc amené a rendre le sous-typage explicite en ajoutant une construc-
tion au calcul :

Ala:r>1) Contrainte de sous-typage

)
I

Cette construction permet de considérer une expression de type 7 comme étant
de type 7/, pourvu que ces deux types solent en relation de sous-typage :

(CsTR)
T'ka:6(r) =<7

Fl—(a:T:>T’):9(T’)(

pour toute substitution 6)

Du point de vue de la synthése de type, cela correspond & introduire une famille
de constantes (_ : 7 :> 7') de type ¥Y(&)T = 7’ (ol & sont les variables libres
de 7 et ') indexées par I’ensemble des paires de types (7, 7') telles que 7 < 7.

On a alors deux options pour prouver la correction du calcul. Une pre-
miére possibilité est d’ajouter des régles de réduction permettant de déplacer
les contraintes de sous-typage afin qu’elles ne bloquent pas la réduction (par
exemple, (A(z)a : 7 = 7 > 15 — m)(a) se réduirait en A(x)(a : 7 > 72)((a:
7 :> 71)) ). L’autre solution, plus simple, consiste & prouver la correction du
langage en présence de la régle Sous-TyPAGE. La réduction peut alors tout
simplement effacer les contraintes :

(a:1:>71") — a

On peut remarquer que la régle CSTR vérifie localement que les types 7 et 7/
sont en relation de sous-typage. Elle ne permet donc pas de typer autant d’ex-
pressions qu’a ’aide d’un systéme de type permettant de faire des hypothéses
de sous-typage [12, 23, 7, 22, 1, 2]. Cependant, il apparait que le polymorphisme
fourni par les variables de rangées permet de se passer dans de nombreux cas de
sous-typage. Par exemple, le type Y(a < (I : 7))(av = a), utilisant une quantifi-
cation bornée, correspond approximativement au type Y(p){l : 7; p) = (L : 7; p).
Ainsi, le fait que le sous-typage soit explicite et résolu localement est rarement
une limitation.

1.5 Extensions

Il manque au calcul que nous venons de présenter de nombreuses caractéris-
tiques que I'on aimerait trouver dans un calcul d’objets. Ainsi, la plupart des
exemples donnés en section 1.2 (page 1.2) ne peuvent pas étre encodés dans
ce calcul. Nous allons maintenant faire un tour d’horizon des principales ca-
ractéristiques que 1’on souhaite avoir et discuter des difficultés associées & leur
incorporation dans un calcul d’objets.



CHAPITRE 1. GENERALITES 25

1.5.1 Changement de la définition des méthodes

Il est important qu’un objet puisse avoir un état modifiable, ou du moins,
dans un calcul sans effets de bord, que I’on puisse faire la copie d’un objet tout
en modifiant une partie de son état. Par exemple, un objet « point » aurait
une position et sa méthode déplace permettrait de changer cette position. En
supposant ’existence dune construction a#tl &=¢(x)a’ permettant de remplacer
la définition de la méthode ! de I'objet a par ¢(x)a’, un tel objet pourrait s’écrire :

[position = ¢(s)T; déplace = ¢(s)A(y)s#tposition =<(s')y]

L’utilisation d’une méthode constante comme dans cet exemple, permet de mo-
déliser une variable d’instance.
La sémantique d’une telle opération ne pose pas de difficulté :

[Ll#l=s(r)a —  [L; (I =<(x)a)] sil €doml
La régle de typage « naturelle » suivante n’est cependant pas correcte en pré-
sence de sous-typage.

I'kta:1 Liz:m7kad 7 r={:77")

TFa#l=g(z)d 1

Considérons en effet un objet ayant une méthode [ de type 7. D’autres méthodes
de l'objet peuvent faire appel & cette méthode et font ’hypothése qu’elle a ce
type. Les régles de sous-typage nous permettent de donner a l'objet un type
dans lequel la méthode [ a le type 7’ plus général que 7. Mais alors la régle de
typage nous autorise a redéfinir la méthode de maniére a ce qu’elle retourne une
valeur de ce type 7/, alors que les autres méthodes s’attendent & un type plus
précis.

Un reméde possible, mais contraignant, est d’interdire le sous-typage en pro-
fondeur, c’est-a-dire interdire de modifier le type des méthodes d’un objet par
sous-typage. On peut relacher cette contrainte en distinguant deux types d’ob-
Jjet :un type d’objet sans sous-typage en profondeur mais permettant de redéfinir
les méthodes de I'objet, et un type d’objet avec sous-typage en profondeur mais
n’autorisant pas les modifications de méthodes. Le passage du premier type au
second s’effectue par sous-typage. C’est cette solution que nous adopterons dans
le chapitre suivant.

1.5.2 Ajout de méthodes

Afin de modéliser I’héritage, on doit pouvoir ajouter & un objet de nouvelles
méthodes : une classe peut alors étre représentée par une fonction retournant un
objet ; une sous-classe est une fonction appelant la fonction précédente et modi-
fiant I’objet ainsi obtenu en redéfinissant certaines méthodes et en en ajoutant
de nouvelles.

La régle de réduction que nous donnions précédemment permet d’ajouter
une méthode [, s1 ’on enléve la restriction que [ soit déja définie :

[LJ#l=s(x)a —  [Li(l=g(z)a)]
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Il est cependant difficile de donner une régle de typage pour cette construction. Il
faut en effet pouvoir exprimer que 1’objet que ’on étend n’a initialement pas de
méthode [ (ou éventuellement que 8’il en a dé&ja une, elle a un type compatible).
Le systéme de type que nous utilisons ne permet pas d’exprimer cette contrainte.
Il pourrait étre enrichi dans ce but, en associant une annotation de présence a
chaque méthode [25, 24]. La régle de typage serait alors :

T'Fa:({l:Absent; ") Liz:m7kad 7 = (I : Présent(7'); ')
TFa#l=g(z)d 1

Cette régle indique que ’objet résultant a une méthode | de type 7 et que
I’objet d’origine ne doit pas avoir de méthode [.

Une autre solution, qui évite de compliquer le systéme de type, est d’exiger
que la liste des méthodes déja présentes dans ’objet soit connue, c’est-a-dire,
que le type de I'objet ne soit pas extensible :

T'ka:{L) Liz:rkd 7 r={:7;0) [ &dom/(
TFa#l=g(z)d 1

Mais une telle régle pose des problémes pour la synthése de type, car le typage
n’est plus principal : par exemple, on peut donner & une expression

Az)aftl &q(x)d

un type aussi bien de la forme (I : ) que de la forme (! : ;' : 7/), mais aucun
type plus général que ces deux types ne convient. Il faudrait en fait que la liste
des méthodes de 'objet n’ait pas besoin d’étre devinée. C’est le cas si les objets
extensibles ne sont pas passés en paramétre de fonction, et ne sont pas soumis
au sous-typage. Bien siir, on ne peut pas appliquer ces contraintes & tous les
objets. On fera donc une distinction entre deux sortes d’objets : les prototypes,
qui peuvent étre étendus, et les objets proprement dit, qui ne peuvent ’étre.
Comme les prototypes ne peuvent étre passés en paramétre a une fonction, ils ne
sont pas des valeurs de premiére classe. On peut remarquer que c’est justement
en général le cas des classes, qu’ils doivent permettre de modéliser.

Il existerait une autre raison pour ne pas appliquer de régle de sous-typage
aux objets extensibles : la sémantique que nous venons de donner n’est en effet
pas compatible avec le sous-typage. Supposons en effet que nous ayons défini
un objet ayant une méthode m de type 7 et une méthode n pouvant appeler
cette premiére méthode. Le sous-typage permettrait de cacher la méthode m.
On pourrait alors ajouter & 'objet une méthode de méme nom, mais d’un type
7!/ incompatible avec 7. Mals alors la méthode n obtiendrait une valeur de type
7! par 'appel de la méthode m, alors qu’elle attend une valeur de type 7. Le
sous-typage ne doit donc pas étre autorisé sur les prototypes.

Il est en fait possible de conserver le sous-typage en adoptant une sémantique
telle que ’ajout d’une méthode [ n’interfére pas avec une méthode de méme
nom [ déja existante : les méthodes qui faisaient appel a ’ancienne méthode [
continueront & l'utiliser. On associe pour cela & chaque objet un dictionnaire,
traduisant un nom externe de méthode en un nom interne. Lorsqu’une méthode
est ajoutée, un nouveau nom interne lui est associé et le dictionnaire de ’objet
est modifié en conséquence. Les méthodes déja présentes dans 'objet utilisent
leur propre dictionnaire et ne sont donc pas affectées.



Chapitre 2

Objective ML

Nous présentons dans ce chapitre Objective ML, une formalisation de la par-
tie objet du langage Objective Caml [19]. Cette formalisation est complément
différente de celle donnée dans [27]. Nous pensons que cette nouvelle formali-
sation est plus simple. De plus, elle permet de décrire les méthodes privées de
Objective Caml qui n’étaient pas prises en compte dans [27].

Afin de rendre la présentation plus claire, nous décrivons dans un premier
temps une version simplifiée du calcul servant de base & Objective ML, ot les
méthodes privées sont systématiquement héritées. Puis nous donnons le calcul
complet et prouvons sa correction. Finalement, nous ajoutons des classes a ce
calcul.

2.1 Version simplifiée du calcul

Ce calcul est basé sur Mini-ML (section 1.3 page 1.3). La présentation de ce
premier calcul est divisée en trois phases. Nous décrivons d’abord les objets, puis
les prototypes. Finalement, nous donnons quelques constructions qui ne sont pas
essentielles mais permettent d’augmenter notablement ’expressivité du calcul.

2.1.1 Objets

Syntaxe

La syntaxe de ce calcul est donnée ci-dessous. C’est une extension de celle de
Mini-ML, trés similaire & celle du calcul précédent présentée dans la section 1.4.1
page 18. Les objets [£]p portent maintenant la liste P de leurs méthodes pu-
bliques (P est un ensemble de noms de méthodes). L’expression a#t &=<(x)a’
dénote le remplacement de la définition de la méthode [ de 'objet a par la
méthode ¢(z)a’.

27
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an=zx Variable
| A(x)a Abstraction
| a(a) Application
|let # =aina Définition
| [Llp Objet
| a4t Appel de méthode
| adtl =¢(z)a Redéfinition de méthode
L= Objet vide
| L; (I =<(x)a) Méthode

Sémantique

La sémantique de ce calcul est une extension de la sémantique de Mini-ML
(donnée en section 1.3.2 page 13). Les valeurs sont les fonctions et les objets :

v = Ax)a | [L]p

Un objet est évalué avant l'invocation ou la modification de 'une de ses mé-
thodes. Deux cas sont donc ajoutés dans la définition des contextes :

E =[]
| E(a)
| v(E)
|let 2 = Fina
| E#l
| Bl = o(x)a

L’appel de méthode s’effectue comme en section 1.4.2 (page 20). La modification
d’une méthode consiste & insérer la nouvelle définition de cette méthode dans
I’objet. Les autres régles de réduction sont inchangées.

[Llp#l  —  a{[L]p/x} st L(l) = s(x)a
[Llp#l=c(x)a  —  [L;(l=<(z)a)lp
(A(@)a)(v)  —  afv/a}
—

afv/a}

letz=vina
On remarquera que la régle de redéfinition de méthode permettrait également
I’extension. C’est le typage qui 'interdira. Un autre point est que la liste des

méthodes publiques P attachée & chaque objet est ignorée par les régles de
sémantique, et ne sert que pour le typage.
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(OBJET-VIDE)
red:(w,)
(OBJET-METHODE)
'FL:(w,1) Tie: Obj(w,m)Fa:7 w=(:7"5w)
TFL(l=¢(x)a): (w,7)

(OBJET) (MASQUAGE)
TEL:(L,7) dom L =dom L = {(L|p) I'ka: Obj(w, 1)
T'F[Llp: Obj(L,T) Fa:r
(SELECTION) (SELECTION-PRIVEE)
TFa:{:mw) F'Fa:0bj((l:7w),1)
Cta#l:r Lt agtl . 7

(REDEFINITION)
I'ka: Objw,7) Tiz: Obj(w,7)Fd 7 w=(:7w)
I'Fa#l=¢(x)d @ Obj(w, 1)

Fia. 2.1: Régles de typage des objets

Reégles de typage

Comme nous en discutions en section 1.5.2 (page 25), nous allons donc don-
ner deux sortes de types aux objets. Un type d’objet complet est ajoutée a la
grammaire des types :

ro=a|r =71 | plo)r | (W) ] Obj(w, ) Type
wo=pl|0|l:mw

Ce type est composé d’une rangée de types w et d’un type 7. La rangée w donne
le type de toutes les méthodes de ’objet, tandis que le type T ne contient que les
méthodes publiques. Une régle de typage permet de transformer ce type complet
en le type d’objet 7.

Les régles de sous-typage (section 1.4.5 page 23) sont inchangées. Deux types
complets ne sont donc en relation de sous-typage que s’ils sont équivalent. Ainsi,
ces types peuvent étre utilisés pour le typage des redéfinitions de méthodes. En
plus du jugement T' F a : 7, le jugement T F L : (w, 7) est utilisé pour typer le
corps des objets. Les régles de typage sont présentées dans la figure 2.1. Le corps
d’un objet est typé récursivement en partant du corps vide (régle OBJET-VIDE).
Afin de typer la méthode [ d’un objet, on type son corps a en supposant que le
type de la variable z est le type de I’objet lui-méme (régle OBJET-METHODE). La
redéfinition d’une méthode (régle REDEFINITION) est typée de maniére similaire.
Pour que I’on puisse donner un type a un objet (régle OBJET), le type de son
corps doit étre non extensible, c’est-a-dire une paire Obj(L, ) ot L est une
rangée bornée (£ ::=0 | (I : 7;£)). De plus, toutes les méthodes de la rangée £
doivent étre définies. Le type 7 de 'objet est alors donné par la restriction de £



CHAPITRE 2. OBJECTIVE ML 30

a ’ensemble P des méthodes publiques. Contrairement a cette régle, les régles
précédentes autorisent des rangées w non nécessairement bornées, car elles sont
également utilisées pour le typage du corps des prototypes, qui sont extensibles.
La régle MASQUAGE permet de cacher la partie privée w du type complet d’un
objet. Un appel de méthode peut étre typé de deux maniéres différentes suivant
que I’'on connaisse le type complet de I’objet (régle SELECTION-PRIVEE) ou non
(régle SELECTION). Le type du résultat est obtenu a partir de I’'un ou ’autre de
ces types suivant le cas.

Exemple

L’exemple suivant permet d’illustrer les régles de typage. Cet objet point a
une méthode z qui joue le réle d’une variable d’instance, une méthode position
qui retourne la valeur de z et une méthode déplace qui permet de changer la
valeur de z. Seules les deux derniéres méthodes sont publiques.

point := [x = ¢(8)7; position = s(s)s#x;
déplace = <(s)A(y)s#x /;C(S/)y]{position,déplace}

Le type complet de cet objet est : Obj((z : int; position : int; déplace : int —
7),7), ou T = p(«){position : int; déplace : int — «). Le type de I'objet aprés
application de la régle MASQUAGE est 7. Ce type indique que 'objet a une
méthode position qui retourne un entier et une méthode déplace qui prend en
argument un entier et retourne un objet de méme type 7.

2.1.2 Prototypes

Syntaxe

Nous présentons maintenant les constructions correspondantes aux proto-
types. Un prototype [L] est similaire & un objet, mais certaines de ces méthodes
peuvent ne pas étre définies. On le transforme en un objet par la construc-
tion new, a, dans laquelle P est ’ensemble des noms des méthodes devant étre
publiques. La construction a#£l <= <(x)a permet de redéfinir une méthode dun
prototype ou d’étendre un prototype. La méme syntaxe que pour la redéfinition
d’une méthode dans un objet est utilisée, car il n’y a pas d’ambiguité.

a =
| [L] Corps de prototype
| aftl =<(x)a Définition de méthode
| new, a Constructeur

Sémantique

Les prototypes sont également des valeurs.

vo= | [L]
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Voici dans quels contextes une expression concernant un prototype peut étre
réduite :

E:= .. . |new, F|E#l=sx)a|E/I|E+alv+E|EQI=I)

L’expression new,, [L] s’évalue en un objet dont le corps est le méme que celui
du prototype et dont les méthodes publiques sont données par P. Etendre (ou
modifier) un prototype consiste & rajouter la méthode dans son corps.

new, [L[] — [L]p
L#les@a — (L0 = s(@a)]

Reégles de typage

La grammaire des types est modifiée afin d’incorporer les types des proto-
types. Ceux-ci sont des triplets Prot(w, 7,D), olt w et T sont les interfaces privées
et publiques du prototype (ils correspondent aux types w et 7 d’un type d’objet
Obj(w, 7)), et D est I’ensemble des méthodes qu’il contient effectivement :

T = ...| Prot(w,,D)

Comme pour les objets, la relation de sous-typage sur les types de prototypes
coincide avec I'identité :

T =< Prot(wy, 7,D1) = 7 = Prot(wy,11,D1)

Les régles de typage sont les mémes pour le corps d’un prototype que pour le
corps d’un objet. Nous ne les reprenons donc pas ici. Si le corps d’un prototype
a le type (w,7), ce prototype a le type Prot(w,r,D), ou D est la liste des
méthodes qu’il définit (régle PROTOTYPE ci-dessous). Si un prototype a le type
Prot(w, ,D), on peut lui ajouter une méthode [ & condition que cette méthode
apparaisse dans w avec un type 7 et que le corps de cette méthode [ ait le
type 7/ dans ’environnement étendu avec la variable « de type Obj(w, ) (régle
DEFINITION). Comme la méthode ! est alors définie, on obtient un prototype de
type Prot(w, 7, D U{l}). Enfin, on peut créer un objet & partir d’un prototype
(régle CREATION) & condition que toutes ses méthodes soient définies. Le type
7 de 'objet est la partie publique du type du prototype.

(DEFINITION)

I'ta: Prot(w,r,D)

(PROTOTYPE) :
THL:(w7) Tiz: Obj(w,7)Fd 7
D =dom L w=(l:75)
T'F[L]: Prot(w,r,D) Tk (a#tl =g(z)ad’) : Prot(w, 7, D U{l})

(CREATION)
I'ta: Prot(L,7,D)
D =dom[( = {(L|p)

I'-new, a:7




CHAPITRE 2. OBJECTIVE ML 32

Exemples

Considérons maintenant quelques exemples. La classe suivante peut étre en-
codée dans le calcul :

class point x0 =
objet
val mutable x = x0
method position = x
method déplace y = x <- y
end;;
Elle s’écrit sous la forme d’une fonction retournant un prototype. La variable
d’instance est représentée comme une méthode constante :

el_point ::= M o) [z = <(s)xo; position = ¢(s)s#x;
déplace = s(s)A\(y)s#r =<(s)y]

Le type le plus général pour cette fonction est :

Y(x)Y(B)V(p)(a = Prot((z : a; position : a; déplace : o« — j3; p),
B,{x, position, déplace}))

Le prototype a des méthodes = et position, toutes deux de type «, et une
méthode déplace qui prend un argument du méme type et retourne un objet de
type B, qui est le type des objets dérivés du prototype (deuxiéme composant du
triplet). Enfin, ces trois méthodes constituent ’ensemble des méthodes définies
(troisiéme composant).

Le codage que nous venons de donner ne correspond pas exactement a la
classe point. En effet, lorsque 'on crée un objet de la classe ¢l point, on peut
choisir librement lesquelles des trois méthodes sont publiques car le type (8
apparaissant dans le type du prototype peut étre instancié & n’importe quelle
valeur. Mais on peut forcer les méthodes position et déplace a étre publique en
spécialisant 3 en le type p(B)(position : o;déplace : o« — B;p'), En effet, la
régle de typage CREATION impose que les méthodes apparaissant dans g soient
publiques.

La construction suivante s’évalue en un point dont la position est 7.

new{position,déplace} cl_point(7)
La méthode z est privée (ce que I'on attend d’une variable d’instance) et les
deux autres sont publiques, comme on le voit dans le type de cet objet :

p(e){position : int; déplace : int = o)

On peut également créer une classe ¢l point_coloré étendant la classe pré-
cédente avec une méthode couleur :

el_point_coloré ::= A(xg)A(co) el point(xg)Fcouleur =<(s)eg
et créer un point coloré :

" { nt(11)(” 7
new{posztzon,déplace,couleur} cl_point(11)("rouge”)
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2.1.3 Extensions

Nous présentons maintenant quelques constructions supplémentaires qui ne
sont pas essentielles mais permettent d’augmenter I’expressivité du calcul.

Syntaxe

L’expression a+a’ dénote la fusion des prototypes @ et a’. La construction a /
[ permet d’oublier la définition de la méthode [, et donc de la rendre abstraite.
Enfin, la construction ¢@(l = !’) ajoute la méthode [ au prototype a en lui
donnant la méme définition que la méthode I’. Ainsi, il est possible de conserver
I’accés a cette définition méme si la méthode [ est modifiée par la suite.

an= ...
| a+a Fusion de prototypes
|a/l Oubli de la définition d’une méthode
| a@(l =1) Duplication de méthode
Sémantique

Les contextes d’évaluation doivent étre étendus afin de prendre en compte
ces nouvelles constructions :

Euw= .. |E/l|E+alv+E|FEQI=1)

Voici maintenant les régles de réduction. Le corps du prototype obtenu par fusion
de deux prototypes est la concaténation des corps L et L' de ceux-ci (en donnant
la priorité aux méthodes de L’ en cas de conflit). Oublier la définition d’une
méthode consiste & ’oublier du corps du prototype. Enfin, I'expression [L]@({ =
') s’évalue en ajoutant la méthode [ au corps du prototype, en reprenant la
définition de la méthode I'.

(L@ =1") —  [L;({ =¢(x)a)] si L(I') = ¢(x)a
[L] /1 — [L|domL\{l}]
(L]+ (L] — [L; L]

Reégles de typage

Lorsque la définition d’une méthode est oubliée (régle OUBLI), le nom de
cette méthode est enlevé de I'ensemble D des méthodes définies. Pour pouvoir
définir une méthode [ en reprenant la définition d’une méthode I’ (régle CoPIE),
ces deux méthodes doivent avoir le méme type dans w. On obtient alors un
prototype dans lequel la méthode [ est définie (elle est ajoutée & D). Deux
prototypes peuvent étre fusionnés (régle Fusion) s’ils ont les mémes types w et
7. Les méthodes définies dans le prototype résultat sont la réunion des méthodes
définies dans chacun de ces prototypes.
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(OusLr)
I'ta: Prot(w,r,D) leD
Tk (a/l): Prot(w, 7, D\ {l})

(CorIE)
I'ta: Prot(w,r,D) w=(:7mw)="":7"5wa) I'eD
T'F (a@({ =1")) : Prot(w, 7, DU{l})
(Fusion)
I'ka: Prot(w,r,D) I'tad : Prot(w,r,D’)
'k (a+d): Prot(w, 7, DUD)

Exemples

Nous allons maintenant illustrer sur un exemple comment la construction
a + a’ permet de modéliser I’héritage multiple. Considérons le prototype :

el _comparable ::= [compare = <(s)A(0)(s#tposition = o#fposition)]

La méthode compare teste si la méthode position d’un objet issu de ce prototype
et la méthode position de son argument renvoient le méme résultat. Le type le
plus général de ce prototype est :

V()¥(B)V(p)V(p')
Prot((position : a; compare : {position : a; p’) — bool; p),

B, {compare})
D’aprés ce type, le prototype a une méthode abstraite position de type a et une
méthode compare prenant en argument un objet ayant également une méthode
position de type a et retournant un booléen. Comme 'une des méthodes est
abstraite, on ne peut pas créer directement d’objet & partir de ce prototype.

Il est possible d’écrire une classe ¢l point_comparable qui hérite a la fois de
la classe ¢l point présentée en section 2.1.2 (page 32 et de la classe ¢l comparable :

el_point_comparable ::= A(xg)((cl_point(xg)) + ¢l comparable)

La méthode position est maintenant définie car elle est héritée de la classe
el_point. On peut donc créer une instance de cette classe :

» l int bl
new{posztzon,déplace,compare} cl_pount_ comparable(7)

Le type de cette instance est :
Y(p)p(B){position : int; déplace : int — B; compare : (position : int; p) — bool)

On peut aussi lui donner le type plus spécifique suivant, comprenant une mé-
thode binaire :

w(B)(position : int; déplace : int — JB; compare : B — bool)

Il est donc possible de comparer deux « points comparables ».
Voici maintenant un exemple utilisant les deux autres constructions. On
va définir une classe héritant de la classe ¢l point, définissant la méthode
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ancien_ déplace par la méme définition que la méthode déplace et rendant cette
derniére méthode non définie :

Azo)((cl_point(xy))@(ancien_ déplace = déplace) / déplace)
Le type de cette fonction est :

V(a)Y(B)V(p)(a — Prot((z : o position : a; déplace : & — f;
ancien_ déplace : oo = S3; p),
B,{z, position, ancien_ déplace}))

Ainsi, les sous-classes de cette classe devront fournir une nouvelle définition de
la méthode déplace pour que I'on puisse les instancier mais pourront encore
utiliser "ancienne définition via la méthode ancien_ déplace.

2.2 Le calcul d’objets

Dans le calcul présenté dans la section précédente, toutes les méthodes d’une
classe sont visibles dans ses sous-classes. Il est cependant important en pratique
de pouvoir limiter la portée de certaines méthodes. C’est ce que permet le calcul
que nous allons maintenant décrire.

2.2.1 Syntaxe

La syntaxe du calcul est donnée en figure 2.2. Nous ne décrivons que les
changements par rapport au calcul précédent. On peut distinguer deux sortes
de nom de méthodes. Le nom interne d’'une méthode est celui sous lequel elle
est listée dans le corps L d’un objet. Un nom ezterne est un nom sous lequel
elle est connue & ’extérieur de ’objet o dans le corps d’une autre méthode. Un
dictionnaire ¢ [30] est une fonction injective assurant la traduction des noms
externes en noms internes. Un objet [L]il a maintenant deux dictionnaires. Le
dictionnaire statique ¢’ est fixe et donne accés aux méthodes publiques de 1’ob-
jet. Le dictionnaire dynamique ¢ est modifié & chaque appel de méthode : il
contient alors les méthodes accessibles dans le corps de la méthode appelée, et
qui peuvent étre privées. Une définition de méthode ¢(x, ¢'")a contient le dic-
tionnaire ¢’ devant remplacer ce dictionnaire ¢’. Un appel de méthode peut se
faire en utilisant 'un ou 'autre des dictionnaires. L’appel a#£l utilise le diction-
naire statique ¢’. Il correspond donc a l'invocation d’une méthode publique.
L’appel a.l utilise le dictionnaire dynamique ¢ et permet 'invocation de mé-
thodes privées. La redéfinition de méthode (a.l&=¢(x)a’) se fait toujours par le
dictionnaire dynamique ¢. Un prototype [L], ne porte quun dictionnaire. Ce
dictionnaire indique quelles méthodes sont visibles de ’extérieur. Contrairement
au calcul précédent, I’ajout d’une méthode [ & un prototype est explicite (a+1),
car 1l nécessite une modification de ce dictionnaire. La méthode est initialement
abstraite. Enfin, une nouvelle construction a\! permet de masquer une méthode
privée .

2.2.2 Sémantique

Les prototypes et les objets sont considérés modulo le renommage de leurs
méthodes internes. Soit ¢ une application bijective des noms des méthodes vers



| (a:7:>7)
| [LIZ
| a#tl

| a.l

| a.l&=s(x)a
| (L],

| new, a
|a+1

| a\!

|a/l
|a+a

| a@(l =1)

L:a=0

| Li (1= <@, p)a)
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n=x Variable
| A(x)a Abstraction
| a(a) Application
|let # =aina Définition

Contrainte de sous-typage
Objet

Appel de méthode

Appel de méthode interne
(Re)définition de méthode
Prototype

Constructeur

Ajout de méthode
Masquage de méthode
Oubli de la définition d’une méthode
Fusion de prototypes
Duplication de méthode
Objet vide

Méthode

Fic. 2.2:

Syntaxe du calcul
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Appel de méthode (L(¢'(1)) = (z, ¢")a)
(L' # —  a{[L)5 /)
Appel de méthode interne (L(¢(1)) = (z, ¢")a)
(g1 —  a{lz]fu/=}

Redéfinition de méthode

i

(g l=s(@)a — (L (p(l) = s(z, 9)a)lf

Fic. 2.3: Régles de réduction : objets

les noms de méthodes. Le renommage des méthodes internes d’un objet [L]WI

®
(resp. d’un prototype [L],) est [gpo(L)]wgzi (resp. [¢0(L)]pgow), U @o(L) est

défini par :
o)y = 0
eo(L; (I =s(z,9)a)) = wo(L);(po(l) = s(z,p00p)a)

Ainsi, les prototypes suivants sont équivalents :

[=c(z, (h =)=y [I'=clx, (L =1))a]g,=r

La sémantique du calcul est définie de la méme maniére que précédemment.
Les valeurs sont les fonctions, les objets et les prototypes :

BS)

vi=Ma)a | [L)Z | [Lle
Les contextes d’évaluation sont définis par la grammaire suivante :

Ea=[]

| E(a)

| v(E)
|let 2 = Fina
| B4

| E.1

| El=g(x)a
| new, E

| B\

|E /1

| E@(l=1)
| E+a
|v+ FE
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Création d’un objet

new, L], — [L]07

Ajout de méthode (I ¢ domp et I’ € imp Udom L)
(Ll +1 —  [Llpa=i)

Définition de méthode

Masquage de méthode

L]\l — [L]Wldorrw’\{l}

Fia. 2.4: Régles de réduction : prototypes

Oubli de la définition d’une méthode
[L]LP /1 — [L|domL\{Lp(l)}]tp
Duplication d’une méthode (L(p(!")) = s(x,¢")a)
[Ll,@l=1)  —  [Li(el) =<z, ¢")a)],
Combinaison de deux prototypes (on choisit un représentant tel que
VI € domy Ndomy’ - (1) = ¢'(I) et

(imp Udom L) N (im ¢’ Udom L) = ¢(dom ¢ Ndom ¢'))

[Le + L — (L Loy

Fia. 2.5: Régles de réduction : complément sur les prototypes
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Contrainte de sous-typage
(a:m7>7) — a
Application
(Ax)a)(v)  —  afv/z}
Définition

letx =vina — a{v/z}

F1c. 2.6: Régles de réduction : calcul de base

La relation de réduction locale est donnée par les figures 2.3, 2.4, 2.5 et
2.6. Lors d’un appel de méthode [L]il#l ou [L]il.l, la définition de la méthode
s(z,¢")a est tirée du corps de 1’objet L aprés traduction du nom de la mé-
thode par I'un ou l'autre des dictionnaires. La variable x est remplacée par
I’objet, dont le dictionnaire dynamique devient ¢'. La redéfinition d’une mé-
thode [L]il.l’;q(x)a consiste & placer la nouvelle définition dans le corps de
I’objet, aprés traduction du nom de méthode par le dictionnaire .

Lors de la création d’un objet & partir d’un prototype avec les méthodes
publiques P, le dictionnaire statique de ’objet est la restriction du dictionnaire
© du prototype & ses méthodes publiques. Pour ajouter une méthode [ & un
prototype, on choisit un nouveau nom de méthode I’ et on étend le dictionnaire
¢ du prototype afin qu’il associe I’ & [. La définition (ou redéfinition) d’une
méthode d’un prototype se fait en ajoutant la définition de la méthode dans le
corps du prototype aprés traduction de son nom par le dictionnaire du prototype.
Une méthode est masquée en la retirant du dictionnaire du prototype.

Afin d’oublier la définition d’une méthode, on 1’enléve du corps du prototype.
La duplication d’une méthode s’effectue en ajoutant dans le corps du prototype
la nouvelle méthode I’ en reprenant le corps de ’autre méthode [. Deux proto-
types peuvent étre fusionnés si leurs dictionnaires ¢ et ¢’ coincident sur leur
domaine commun, et si les méthodes internes communes aux deux prototypes
sont exactement les méthodes devant étre partagées entre les deux prototypes
(car elles ont le méme nom externe). Il existe toujours un représentant de chacun
des prototypes remplissant ces conditions (théoréme 10, page 55). Le corps du
prototype obtenu est alors la concaténation des corps des prototypes fusionnés,
et son dictionnaire est la réunion de leurs dictionnaires.

La relation de réduction locale — est étendue en une relation définissant
un pas d’évaluation : @ — o’ ssi il existe des expressions a; et af telles que
a = Ela1], Ela1] — FEla}] et o/ = E[d}].

2.2.3 Types

Les types sont quasiment les mémes que précédemment : la seule différence
est que le type complet d’un objet et le type d’un prototype utilisent ici une
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rangée bornée L plutdét qu'une rangée w. Cela refléte le fait que les méthodes
sont maintenant introduites explicitement par la construction a + [.

ro=a|r o 1| {w) | pla)r| Obj(L,T) | Prot(L,r,D)
wo=pl|0|l:mw
o=VY(a)o |

Nous rappelons que D est un ensemble de noms de méthodes, et que les rangées
bornées sont définies comme une sous-grammaire des rangées :

Lao=0]1:7L

2.2.4 Regles de typage

Les régles de typage utilisent le jugement I' F a : 7 pour les expressions et
le jugement T'F L : (£, 7) pour le corps des objets et des prototypes.
Nous reprenons les régles du calcul de base, ainsi que les régles de sous-

typage :

(Var) (ABs) (App)
(x:¥(@)r) el Lizor'bFa:r F'ta:7 =71 F'ta .7
Ttk r{7/d} TFA(@)a: 7> T'Fa(d):r
(LET) (Sous-TYPAGE)
F'ta:r Tz :gen(r,T)Fad : 7' F'ta:r =<7
'letzx=aind : 7’ F'ta:7
(CsTR)

I'ka:6(r) =<7
TE(a:7m:>7"):0(r)

Le type d’un objet est formé a partir du type de son corps en composant la
rangée bornée L contenant le type des méthodes et le dictionnaire dynamique
de l'objet ¢ (régle OBIET). On obtient ainsi les méthodes accessibles via ce
dictionnaire et leurs types. De plus, toutes les méthodes apparaissant dans £
doivent étre définies, et la seconde composante 7 du type de I'objet doit étre
obtenue en composant la rangée L avec le dictionnaire statique de l'objet :
cette composante donne le type des méthodes publiques de 'objet. Le type du
corps d’un objet (ou d’un prototype) est une paire (£, 7) o £ est une rangée
bornée donnant le type des méthodes de ’objet en fonction de leur nom interne
et 7 est le type externe de l’objet (ce type liste les méthodes publiques de
I’objet). Le corps d’un objet est typé récursivement en partant du corps vide
(régles OBJET-VIDE et OBJET-METHODE). Le type du corps d’une méthode
dans I’environnement I' dans lequel on a ajouté la variable & doit étre le type
de cette méthode dans L. La variable x représente 1’objet lui-méme et son type
est Obj(L o, ), ot Lo est le type des méthodes vues depuis le corps de la
méthode (et donc avant traduction par le dictionnaire dynamique ¢).
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(OBJET)
TEL:(L,7)
dom L =dom £ T={(Loy")

TH (L2 : Obj(Lop,T)

(OBJET-METHODE)

TEL:(L,7)
(OBJET-VIDE) | O Ob]([, o, 7') Fa: [,(l)
TFO: (L, 7) Tk Lyl =<z, p)a): (£,7)

Larégle MASQUAGE permet d’oublier la partie privée £ du type complet d’un
objet. L’appel d’une méthode publique est typée comme précédemment (régle
SELECTION). L’appel & une méthode privée est typée en utilisant la partie privée
L du type complet de I'objet (régle SELECTION-PRIVEE). On peut redéfinir une
meéthode [ par une nouvelle définition a’ pourvu que le type de cette expression
soit le type de la méthode dans £ (régle REDEFINITION). Le type de I’objet reste
inchangée.

(MASQUAGE) (SELECTION) (SELECTION-PRIVEE)
TFa:0bj(L,T) TFa:{:mw) T'Fa:0bj(L,T)
F'ta:r C'kFa#l:r TFal:L()

(REDEFINITION)
T'Fa:0bj(L,T)
Tz 0bj(L,7)Fa : L(1)
T'F (al=g(z)d) : Obj(L,T)

Les méthodes d’un prototype (dom L) sont des méthodes définies dans ce
prototype (dom L) ou des méthodes pour lesquelles un emplacement & été réservé
dans le dictionnaire du prototype (im¢). Le type d’un prototype présente le
type de ses méthodes avant traduction par le dictionnaire ¢, le type public 7
du prototype et la liste des méthodes définies par le prototype et encore visibles
via ¢ (régle PROTOTYPE). On peut créer un objet & partir d’un prototype a
condition que toutes les méthodes du prototype soient définies et que son type
publique 7 corresponde aux méthodes publiques de L.

(PROTOTYPE) (ConsTr)
TEL:(L,7) I'ta: Prot(L,7,D)
dom £ =dom L Uim¢ D =dom/( T ={(L|p)
Lk L]y : Prot(L o, 7,0~ (dom L)) I'Fnew, a:r

Lors de ’ajout d’une méthode abstraite & un prototype (régle AjouT) le type
de cette méthode est insérée dans la liste des types des méthodes du prototype.
Cette méthode ne doit pas déja exister. La définition d’une méthode dans un
prototype (régle DEFINITION) est similaire & la redéfinition d’une méthode dans
un objet. La méthode devient définie et est donc ajoutée a D.

(DEFINITION)
(AsouT) I'ta: Prot(L,7,D)
I'ta: Prot(L,7,D) ¢ dom/( Tiz:0bj(L,m)Fa’ : L(1)
TE(a+l): Prot((l:7;L),7,D) T'F (al=g(x)d') : Prot(L, 7, DU{l})
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Quand une méthode est masquée (régle MasSQUE), elle est enlevée de la liste des
méthodes visibles du prototype ainsi que de ’ensemble des méthodes définies.
L’oubli de la définition d’une méthode (régle OUBLI) enléve cette méthode de
I’ensemble des méthodes définies D. Dans les deux cas, la méthode doit étre
définie au préalable.

(MaASQUE) (OusLr)
I'ta: Prot(L,7,D) leD I'ta: Prot(L,7,D) leD

L't (a\1l): Prot(Llaomc\yiy, 7> D\ {1}) TE(a/l): Prot(L,7, D\ {l})

On peut copier la définition d’une méthode I’ vers une méthode [ (régle CoPIE)
a condition qu’elles aient le méme type. La méthode | devient alors définie. Deux
prototypes peuvent étre fusionnés (régle FusioN) si leurs méthodes communes
ont le méme type. Les méthodes du résultat sont la réunion des méthodes des
deux prototypes (méme chose pour les méthodes définies).

(Fusion)
I'ta: Prot(L,7,D)
(Cop1x) T'kad : Prot(L,r,D')
I'ta: Prot(L,7,D) L =L Vi edomLNndomL - L(I) = L'(1)

T'F (a@( =1")) : Prot(L, 7, D U{l}) Tk (a+d): Prot((L; L"), 7, DUD)

2.2.5 Exemple
Considérons une classe ¢ possédant une méthode privée interne et une
méthode publique externe utilisant la méthode privée.

class ¢ =
object (self)
method private interne = 1
method externe = self#interne + 1
end

Cette classe peut étre encodée dans le calcul comme suit :
¢ ::= (([#]g + interne + externe).interne &=¢(x)1).externe &= ¢(x)x.interne + 1

Partant du prototype vide, on lui ajoute deux méthodes interne et externe. Puis
on définit les deux méthodes. La seconde accéde & la premiére par un appel privé.
Le type le plus général possible pour cette expression est :

Prot((interne : int; exerne : int), o, {interne, externe})

Les deux méthodes ont le type wnt. Elles ne sont pas publiques et elles sont
définies. Un type correspondant mieux & la définition de classe ci-dessus est :

Prot((interne : int; exerne : int), (externe : int; a), {interne, externe})
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Il précise que la méthode externe doit étre publique.
Créer un objet de la classe ¢ correspond & créer a partir du prototype ¢ un
objet dont la seule méthode visible est externe :

new c
cexterney
Supposons maintenant que ’on veuille masquer complétement la méthode
interne dans une sous-classe 4 :
class d : sig method externe : int end = ¢

On utilise pour cela l'opérateur de masquage d’une méthode d’un prototype :
d ::= ¢\ interne
Le type du prototype d est alors
Prot((externe : int), o, {externe})

La méthode interne a complétement disparu de ce type.

2.2.6 Correction

La preuve de correction s’effectue comme nous 'avons esquissée dans la
section 1.3.4 (page 16). Nous commengons par montrer quelques propriétés gé-
nérales du typage.

Lemme 1 (Décomposition et remplacement) Si T' = Ela] : 7, alors il
eriste un type 7 tel que I' b a : 7' et tel que, de plus, si I' b a’ : 7' alors

'k E[d]:T.

Démonstration. Par induction sur une dérivation de T' = E[a] : 7. Tous les
cas sont immédiats. -

Lemme 2 (Renforcement de ’environnement) Si Tz :oFa:7 et o =
o'{7/a} alors Tz :V(a)o' Fa:T.
Démonstration. Par induction sur une preuve de la premiére hypothése.
Les cas intéressants concernent 1’accés a 'environnement et la généralisation
de types. Considérons donc deux de ces cas.

(z' V(@) € (T;2: 0) (

VAR)
Ciz:ob o2 7{7/d"}

Si &’ # w, le résultat est clair. Sinon, posons ¢ = V(&')r’. On a alors
V(@) = o = o/ {F/a} = V(&) {7/d} (en supposant les variables &’
distinctes des variables &). D’ou {7 /&"} = r'{7/a}{7/a'}.
Donc,
(z :V(@)V(@)r) e (Tyz:V(a)o')
(T2 :¥Y(a)o') b r{F/a}{7/a'}

(VAR)

ix:oba:r
Tiz:o2 igen(r,Te:0)Fad 7 (LET)

Iie:obleta’ =aina : 7/
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L’hypothése d’induction nous donne
Oiz:V(a)o'Fa:T
et
[z :V(a)o;2 i gen(r, T2 :0) b a0 7/

Comme T';z : Y(a)o' a moins de variables libres que T;z : o, le type
gen(r, Tz : V(a)o’) est plus général que le type gen(r,T';z : o). Par
conséquent, I’hypothése d’induction nous donne :

iz :V(a)o';2' cgen(r, T2 : V(a)o') Fd 7
Finalement,

iz :V(a)o' Fa:r
Tz :Y(a)o'; 2 i gen(r, Tz V()oY a7 (

LET)
Iz :Y(a)o'Flet o' =aind : 7

Lemme 3 (Extension de ’environnement) SiT' Fa : 7 et T C IV alors
I'ta:r.

Démonstration. Par induction sur une preuve de la premiére hypothése. La
preuve de chaque cas est immédiate. -

Lemme 4 (Stabilité par substitution) Si T'F a: 7 alors pour toute substi-
tution 0, O(T) Fa : 6(7).
Démonstration. Par induction sur une preuve de la premiére hypothése. Tous

les cas sont immeédiats & part ceux qui accédent & ’environnement ou utilisent
la généralisation. Considérons donc deux de ces cas.

B (z:¥(@7) €T

VAR)
['tae:r{7/a}

Quitte a effectuer un renommage, on peut supposer que les variables & ne
sont pas des variables libres de I' et que 6 les laisse invariantes.
Alors O(V(&)r) = Y(&)0(r) et O(r{7/a}) = 6(r){6(F)/a}.
On a donc :
(z :V(&)8(r)) € 8(I)

(VAR)
O(T) F z: 6(r){0(7)/a}

et donc

O(T) Fa:0(r{7/a})

F'ta:r Tz :gen(r,T)Fad : 7' (LET)

I'Fletz=aina : 7

Soit #; une substitution telle que #1(T') = (T') et telle que les images des
variables généralisables de 7 par 1 soient des variables distinctes non liées

dans 61 (T).
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L’hypothése de récurrence nous donne
(TYFa:bi(r)
et
O(T;z : gen(r,T)) Fa’ : (")
On vérifie que f(gen(r,T)) = gen(f1(7), 01(T)).
Il vient alors
(T Fa:bi(r) 1 (T); 2 gen(01(7),01(T)) Fa :0(r) (

LET)
h(T)Fletz=ainda :0(7)

et donc
0(T)Fletx =ainda :0(7)
n

Lemme 5 (Commutation des méthodes) La commutation des méthodes d’un
objet ou d’un prototype ne change pas son type : si

T L (L = o(x, p)a); (I = (2, ¢)d) - (£,7)
et L £, alors

TE L (=<', ¢")ad); (I = sz, ¢)a) : (£, 7)
Démonstration. Immédiat en utilisant la régle OBJET-METHODE. -

On pourra donc supposer dans la suite des preuves que si L(l) = ¢(z, ¢)a,
alors L s’écrit L'; (I = s(x, )a).

Lemme 6 (Renommage des noms internes des méthodes) Le renommage
des noms wnternes des méthodes d’un objet ou d’un prototype ne change pas son

type.

Démonstration. Soit ¢y une bijection des noms de méthodes vers les noms
de méthodes. Supposons donc que ’on ait la dérivation suivante :

TEL:(L,7) dom £ =dom L Uim¢ (

PROTOTYPE)
LF[L], : Prot(Lop, 7,0 ' (dom L))

On veut montrer la dérivation suivante :

: dom(L o gpal) =
'k SDQ(L) : ([, o Spal’ 7-) dom(gpo(L)) U im(S@O o Sp) (PROTOTYPE)
L F [po(L)]pgew : Prot(Lop, 7,0~ (dom L))

On commence donc par montre que si I' = L @ (£,7), alors T = ¢o(L) : (Lo
goal, 7). On vérifie aisément qu’en effet, si :

—  (OBJET-VIDE)
red:(L,7)
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alors - (OBJET-VIDE)
TFpo(d): (Lopgt, )
et que si :
TEL:(L,7)
Iz : Obj(Lop,m)Fa:L(I) (OBIET-METHODE)
L Ly (I =¢(x,p)a) : (£, 7)
alors :

T'Feo(L): (ﬁogpo_l,r)
T;20bj((Lopyt)owe, TV Fa:(Lopyh)() (OBIET-METHODE)
Tk eo(L; (1 =s(z,9)a)) 1 (Lopyt,T)

Reste a4 montrer que dom(£ o ¢y *) = dom(gpo(L)) Uim(po o ¢). Calculons :

dom(Lopy!) = poldom(c))

wo((dom L Uim ¢))

ol (dom L)) U o (im )
= dom(po(L)) Uim(po o ¢)

On a bien le résultat désiré.
On montre de méme que le type d’un objet est préservé par renommage de
ses noms de méthodes internes. -

Nous allons maintenant montrer que la réduction préserve le typage. Nous
commengons pour cela par montrer quelques lemmes techniques.

Lemme 7 (Substitution) SiT kv :m et T;z:0F a1 :m ot o =V(d;)m et
a; € VL(T) alors T Faj{v/a} :m

Démonstration. Par induction sur une preuve de la deuxiéme hypothése
Iz : o ay : 7. Nous ne présentons que quelques cas, les autres cas étant
similaires.

(z' :¥(@)r) € (T2 :0) (VaR)
Tiz:ok 2 r{7/d}
Six # «', on a comme désiré :
(l‘/ V(&)T) € F (VAR)

[k a'{aj/c}: r{7/d}
Supposons donc # = z’. Alors on a en fait :

(z' :V(@)m) ez 0 (VaRr)
Tiz:ob a2 no{7/d;}

Comme les «; ne sont pas libres dans ', une substitution ne modifiant
que ces variables laisse cet environnement inchangé. Par le lemme 4, la
premiére hypothése du lemme donne donc : T' F v : 7 {7/&;}, c’est-a-dire :

'k z{v/a}: no{7/d;},
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Fiz:o;2' :7"Fa:r (ABs)
Tiz:ob A2 )a: 7> 1

D’aprés le lemme 4, on voit que ’on peut supposer que les variables «; ne
sont pas libres dans 7. En appliquant le lemme 3 & la premiére hypothése
du lemme, il vient I';2' : 7 + v : 75. D’ow, en appliquant I’hypothése
d’induction & la prémisse de la régle ci-dessus, T';2’ : 7 + a{v/z} : 7.
Finalement :

Lie': 7' Fafv/e} T

(ABs)
' A@ha){v/e}t: "> T

iz:oba:7 =71 Iiz:oba 7 (APP)
Tiz:obald): 7
Le résultat voulu est immeédiatement obtenu en appliquant I’hypothése
d’induction aux prémisses de cette régle.

/

Fiz:oba:r Tiz:oya’ igen(r,(T;x:0))Fd o7 (LET)

Iie:obleta’ =aina : 7/

L’hypothése de récurrence appliquée & la premiére prémisse donne : I' F
af{v/a}: 7.

D’autre part, d’aprés le lemme 3, on a T2’ : gen(r, (T2 : o)) F v @ 7.
D’ot, en applicant I’hypothése de récurrence a la seconde prémisse, I'; ' :
gen(r, (T2 : o)) F a'{v/x} : 7" Et donc, comme gen(r, T') est plus général
que gen(r, (T'; 2 : 7)), le lemme 2 nous donne T;2' : gen(r,T') F a'{v/x} :
7.

Finalement,
'ka{v/z}: 7 T’ cgen(r,T) Fa'{v/a}: 7 (

LET)
Tiz:ob (let o' =ainad){v/a} . 7

Nous pouvons maintenant montrer que le typage est préservé par réduction.

Théoréme 8 (Préservation du typage par réduction) Si: T' F a : 7 et
a—a, aorsT Fad 7.

Démonstration. Par induction sur une dérivation de typage et par cas sur la
régle de réduction utilisée.

Tout d’abord, d’aprés le lemme 6, un renommage des noms internes des
méthodes d’un objet ou d’un prototype ne change pas son type. On peut donc
bien considérer ceux-ci & renommage preés.

Grace a la transitivité et a la réflexivité du sous-typage, on peut supposer
sans perte de généralité que, dans la preuve d’un jugement I' - a : 7, 'usage de
la régle de sous-typage SOUS-TYPAGE alterne avec I'usage d’une autre régle de
typage (ou est absente quand aucun non-trivial sous-typage n’est possible).

Il est également suffisant de ne considérer que les cas ou la preuve ne se
termine pas par 1’utilisation du sous-typage ou de la régle MASQUE. On peut
en effet appliquer I’hypothése d’induction au jugement I' F a : 79 obtenu avant
application de I'une de ces régles de typage. On obtient alors I' F o’ : 7y et on
peut appliquer ces mémes régles de typage pour conclure.

Enfin, d’aprés le lemme 1, il suffit de considérer les régles de réduction locale.
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— [LIg'# — a{[L)Z0 2} ot L' (1) = <(z, ¢")a

On a la dérivation suivante :

dom L = don/lﬁ +
=<£080> EL:(£, )(OBJET)
//
[+ [L]Z : Obj(L o, ) (MaSQUE)
1 . . N "
<(l:7w) , I'+-[L ]w T (SoUs-TYPAGE)
%2} . . .
It [L]w .I<l ST W) (SELECTION)
~ [L]i T

précédée de :

L (L, 1) (2.1) Tse: (Lo, 7 Fa: L) (METHODE)
TEL:(L,7)

avec L = L5 (¢' (1) = <(x, ¢")a).
On en déduit immédiatement :

dom L = dom £ ™ ={Loy FI—L:. L
Ld (

: OBJET)
(22) T+ (L1502 Obj(L 0", ")

En appliquant le lemme 7 aux jugements (2.1) et (2.2), il vient :

T Fa{[L]2 )2}« £(¢' (1))

On a d’autre part :
(Lo =7"=<(l:7;7)
et donc L(¢'(1)) < 7. On en déduit finalement

Lk af[L] /) < £(¢/ (1) (
Tk af{[L)% )2} 7

~ [L)g 1 — a{[L]%/2} ot L(g(l) = <(z, ")

On a la dérivation suivante :

SoUs-TYPAGE)

dom L =dom S S
= (Lo FI—L:(E,T”)(

T ([L]2 : Obj(Lop, ")
T [L]E 1 (Lop)(l)

précédée de :

OBJET)

(SELECTION-PRIVEE)

L (L, 1) (2.3) Ty : (Lo, 7 Fa: L) (METHODE)
TEL:(L,7)
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avec L = L'; (o(1) = ¢(x, ¢")a).
On en déduit immédiatement :

dom L = dom £ ™ ={Loy r-ro:(,r
Ld (

: OBJET)
(24) TF[L)Z,: Obj(L o, 7")

En appliquant le lemme 7 aux jugements (2.3) et (2.4), il vient :

Tk a{[L]%/x} : (Lo @)()
comme désiré.

- [L)E l=s(x)a — [L; (o(l) = s(z,¢)a)]%
On a la dérivation suivante :

i

F;x:(ﬁogp,r).l—a:(ﬁogo)(l) FF[L]ilzbbj(ﬁop,T)
T F (L] 1 =g(x)a) : Obj(Lop,T)

(DEFINITION)

précédée de

(2.5) dom L =dom/( T={(Loy) F"L;(ﬁ,T) (

, OBJET)
Ik [L]i :0bj(Lop,T)

On en déduit :

TFL-: (£,7) Diz:(Lop 7))k a:Lp(l)) (METHODE)
TEL;(e(l) =<(z,9)a) : (L, 7)

Comme ¢(l) € dom L, I’égalité (2.5) nous permet de déduire que

dom(L; (¢(l) = <¢(z,¢)a)) = dom L = dom L

D’ou, finalement :

r=(Loy) T L (o0 =<(5,90)  (E7) (Oppen)
TF L (1) = s(z, p)a)]g : Obj(L o p,7)

- new,, [L], — [L]5"

On a la dérivation suivante :

(2.6) ¢~ (dom L) = dom(L o )

(2.7) T={(Log)|p) I't[L], : Prot(L <; o, 7,0 t(dom L))

I'tnew, [L],:7
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précédée de :

TEL:(L,7) (2.8) domL =dom L Uime (

PROTOTYPE)
Lk L]y : Prot(L o, 7,0~ (dom L))

La dérivation suivante nous permettrait de conclure :

dom L =dom /< I
T={(Loyl|,) FI—L:(E,T)(

UL 0bj(Cop,7)
Tk [L]ilp CT

OBJET)

(MASQUE)

Il suffit de prouver pour cela que 7 = (Lo ¢|,) et dom L = dom L. La
premiére égalité se déduit trivialement de (2.7). Montrons ['autre égalité.
D’aprés (2.8), il suffit de montrer que img C dom L. Soit # € im ¢ et y tel
que # = ¢(y). Toujours d’aprés (2.8), # € dom L, et donc y € dom(L o ).
Alors, d’aprés ’égalité (2.6), y € p~1(dom L). Dot # = ¢(y) € dom L
comme désiré.
= L +1 — [L]p:q=y ot I g domp et I' € imp Udom L.

On a la dérivation suivante :

TEL:(L,7) dom £ =dom L Uim¢ (

PROTOTYPE)
I ¢ dom(L o) Lk L]y : Prot(L o, 7,0~ (dom L))

(AJouT)
D ([L]y+1): Prot((l: 75 (L o)), 7, ¢~ (dom L))
La dérivation suivante nous permettrait de conclure :
TEL:(L,7) dom(l' : 75 L) = dom L Uim(ep; (I =1)) (PROTOTYPE)

UE L =iy :
Prot((I' : 75 LYo (p; (I = 1)), 7, (p; ({ =)~ (dom L))

Il suffit vérifier les trois équations suivantes :

dom(l' : 7;£) = dom L Uim(yp; (I =1"))
U L)o(p;(I=0) = 1:7(Loyp)
(p;((=0))" (domL) = ¢ (domL))
Calculons :
dom(l' : 7;£) = domLuU{l'}
= domLUimpU{l'}
= dom L Uim(yp; (I =1"))
U L)o(p;(1=0)) = L:75((U :75L) 0 9)

= 7 (Lop)carl' ¢ imyp

Finalement, comme !’ € dom L et | ¢ dom ¢, la derniére égalité est vérifiée.
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= [Llpl&=s(x)a — [L; (e(l) = s(z, p)a)]y
On a la dérivation suivante :

TFL:(L,7)
: dom £ =dom L Uim¢
Tiz:(Lop,T)Fa:(Lop)(l) Lk L]y : Prot(L o, 7,0~ (dom L))
L'E ([Lyd&=s(z)a) : Prot(Lop, 7,07 (dom L) U {l})

On en déduit :

TFL-: (£,7) Diz:(Lop 7))k a:Lp(l)) (METHODE)
TEL;(e(l) =<(z,9)a) : (L, 7)

et donc finalement (comme () € dom £) :

IF L (p(0) = s(z, 9)a) : (£,7)
dom L =dom LU {p(l)} Uime

TE[L; () = s(z, p)a)]y : Prot(Lo g, ¢ (dom L) U{})

- [L]lp \l — [L]<P|dom¢\{l}
On a la dérivation suivante :

dom £ =dom L Uimg (PROTOTYPE)
leg !(doml) TF[L],: Prot(Log e~ (doml)) (

LF([L]p \1) : Prot(L o ¢ldom cop\ {1} T o~ (dom L) \ {I})

Comme!l € ¢~ (dom L), on a () € dom L, donc dom LUim ¢ = dom LU
M ¢|dom o\ {73 et donc dom £ = dom LUImM ¢|qom o\ {13 D’0lt, comme désiré :

MASQUE)

TEL:(L,7) dom £ = dom L Uim ¢|qom \ {1}

(PROTOTYPE)
re [L]Lpldomg,\{l} : P?”OLL([, ° §0|domtp\{l}a7—a 30_1(d0m L) \ {l})
= [y /1 — [Llaom £\ {om}]e
On a la dérivation suivante :
TEL:(L,7)
dom £ =dom L Uim (PROTOTYPE)

l € ¢ t(domlL) [E[L], : Prot(Lo g, 7, ¢~ (dom L)) (

OuBLI)
LE([L]y /1) : Prot(L o, ¢~ (dom L) \ {I})
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Posons L' = Lldom £\{x(1)}- Comme L = L';(¢(l) = <(x,¢")a) pour un
certain dictionnaire ¢’, on a :

F"L/.Z(ﬁ,T) F;x:(ﬁogp’,%)l—a:ﬁ(go(l)) (

METHODE)
TEL:(L,7)

D’oti, comme désiré :

r+r .: (L,7) dom £ = dom L' Uim¢ (PROTOTYPE)
LF[L',: Prot(Lop, 7,0 (dom L)\ {I})
- [e@( =1) — [Li (¢(l) = s(z,¢")a)l, ou L(p(l')) = s(z, ¢')a

On a la dérivation suivante :

TFL:(L,7)

dom £ =dom L Uime (PROTOTYPE)
(Lop)l) = (Lop)()  TF[Ly: Prot(Lop, 7,97 (dom L)) (g
LE([L],@(1 =1)): Prot(Lop, 7,0 (dom L) U{l})
précédée de :
FEL:(L,r)  Tie:(Loy m)ba:Lip(l) (METHODE)

TEL:(L,7)

avec L =L'; (¢(l') = s(z, ¢')a).
Comme (Lo @)(l) = (Log)(l'), il vient :

TFL: (L, 1) Tix:(Loy, ?) Fa: L) (METHODE)
TFL;(e(l) =s(x,¢)a) : (L, 7)

D’ot finalement :

IELi(p(l) = sz, ¢')a) : (£,7)
dom L =dom LU {p(l)} Uime
L E[L; (o) = s(x,¢")a)]y : Prot(L o, 7,9~ (dom L) U {l})
= [L]p + [LT)er — [L; L4y ot (2.9)V1 € dome Ndom ¢’ - (1) = ¢'(I) et
(2.10)(ime Udom L) N (im ¢’ Udom ') = ¢(dom ¢ N dom ¢’)
On a la dérivation suivante (régle FUSION) :

(PROTOTYPE)

I'[L],: I'E L], :

Prot(L o ¢, 7,0 (dom L)) Prot(L' o ¢, 7,¢'~1(dom L))
(2.11) Yl € dom(L o o) Ndom(L o ') - (L o)) = (L o))
LE([L]e + [Le) :

(Low; L' o¢'), 1,07 (dom L) U '~ (dom L'))
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précédée de :

TEL:(L,7) dom £ =dom L Uim¢ (

PROTOTYPE)
[F (L], : Prot(Lop, 7,0~ (dom L))

et de :

TEL (L) dom £’ = dom L' Uim ¢’ (

PROTOTYPE)
LE[Lyr : Prot(L' o ¢, 1, ¢~ (dom L))

Nous allons montrer la conclusion de la régle ci-dessous, en en montrant
les deux prémisses :

TF(L;L): (L£; L), 7)
dom(L; £) = dom(L; L') Uim(g; ¢)
T E[L; L ((£5£) 0 (95¢), 7, (95 ¢") " (dom(L; L))

Il ne restera alors plus qu’a montrer que le type de [L; L], est bien
égale au type de 'expression initiale.

(PROTOTYPE)

La preuve de I' b L; L' : ((£; L), 7) se fait par induction sur la largeur
de £'. Si L' = 0, alors L; L'’ = L. D’autre part, les régles OBJET-VIDE
et OBJET-METHODE restent valables si la rangée £ est remplacée par la
rangée plus large (£; L) dans le type de L.

Montrons maintenant que dom(£; £) = dom(L; L') Uim(y; ¢').

dom(L; L") = domLUdom/L'’
= (dom L Uim¢) U (dom L' Uim ¢)
= dom(L; L) Uimp Uim¢’

Il ne reste plus qu’a montrer que ime Uimy’ = im(p; ¢'). Clairement,
im(p; ¢') C ime Uimy’'. Montrons I'inclusion réciproque. Soit [ € im ¢ U
ime'. Sil € imy’, alors | € im(p;¢’) comme désiré. Supposons donc
maintenant [ € im¢’. Alors, il existe I’ tel que I = o(I'). Si on avait
I € domy', on aurait [ = ¢(I') = ¢'(I') et donc | € im¢’ (la régle de
réduction ne s’applique en effet que si (2.9) VI € domp Ndom ¢’ - (1) =
¢'(1)). Comme ce n’est pas le cas, on a donc (p; ¢’ )(I') = ¢(I') = et donc
bien également | € im(¢y; ') comme désiré.

Montrons maintenant 1’égalité des types. On a :

(L L) o (pie’) = ((LiL)ow); (L5L) o)
= (Loyp);(L'oy)
La premiére égalité est claire. La seconde vient d’une part du fait que
ime C domL et imy¢’ C domL’, et d’autre part des égalités (2.9)
et (2.11) qui montrent que £ et £’ coincident sur I'intersection des images
de p et ¢’
Il ne reste plus qu’a montrer que

go_l(dom Lyu gp"l(dom L'y = (¢; go’)_l(dom(L; L")
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soit dom(L o ) Udom(L' o ¢') = dom((L; L) o (¢; ¢’)). On a clairement :

dom((L; L) o (¢3¢')) = dom((L; L) o p) Udom((L; L") o ')
= dom(L o) Udom(L o p)U
dom(L o ¢') Udom(L' o ¢’)

1l suffit donc d’avoir dom(L/ o) C dom(L' o ¢') et dom(Loy') C dom(Lo
¢). Nous n’allons considérer que la premiére égalité, la seconde se montrant
de maniére similaire. Soit [ € dom(L’ o ¢). On a

o(l) € domL' Nime
€ (imeUdomZ)N (im¢' Udom L)
€ ¢(domp Ndome¢’) (d’apres (2.10))

Par injection de ¢, on a donc [ € dom¢ Ndom¢’. Alors, d’aprés (2.9),
o(l) = ¢'(I) et donc | € dom(L' o ¢') comme désiré.
- (a:T>1)—a

On a la dérivation suivante :

TEaid(n) 727 (o
TE(a:7m:>7"):0(r)

et donc, comme le sous-typage est préservé par instanciation

ﬂ
-
e .

=

a

=

a

LA

o(r') (Sous-TYPAGE)

- (M@)a)(v) — a{v/e}

On a la dérivation suivante :

I3 Te:riFa:m (

ABs)
: N TFA(@)a:7i—>m (SoUs-TYPAGE)
(212) Tkw: T 'cXz)a:7 =1 (APP)

I'F (A(x)a)(v) : 7

L’inéquation 7, — 79 < 7 — 7 entraine 7 < 1) et 7y < 7. La régle
SoUs-TYPAGE appliquée aux jugements (2.12) et (2.13) donne donc :

I'Fo:7
Tiz:7iba:r

En appliquant le lemme 7 & ces deux jugements, il vient :

'ka{v/e}: 7
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— let x =vina — a{v/x}
On a la dérivation suivante :

F'twv:r
Tiz:gen(r,T)Fa:7 (LET)

'tletz=vina:7
En appliquant le lemme 7 aux prémisses de cette régle; 1l vient :

I'ta{v/a}: 7
]
Nous allons maintenant montrer qu’une expression bien typée qui n’est pas

une valeur peut étre réduite. Nous commengons par un lemme permettant de
déterminer la forme d’une valeur en fonction de son type.

Lemme 9 (Type des valeurs) Le type des valeurs permet de les distinguer :
- siFv:7m" = 7 dlors v est une fonction A(x)a ;
- siFv:{w) outv:Obj(L,T) alors v est un objet [L]il ;
— sitwv: Prot(L,7,D) alors v est un prototype [L],.
Démonstration. Par inspection des régles de typage, on voit que
— Si v est une fonction A(x)a, alors son type est de la forme 7/ — 7
— Si v est un objet [L]il alors son type est de la forme (w) ou Obj(L, 7);
— Si v est un prototype [L], alors Prot(L, r,D).

Comme on a ainsi considéré tous les cas de valeurs et que les formes des types
sont disjoints, on en déduit la forme d’une valeur en fonction de son type. -

Théoréme 10 (Absence de bloquage) Si & a: 7 el a n'est pas une valeur,
alors il existe une expression o' telle que a — a’.

Démonstration. Supposons que - a : 7 et a n’est pas une valeur. Considérons
un contexte d’évaluation E tel que a = Efap] et ag n’est pas une valeur. D’aprés
le lemme 1, b ag : 7 pour un certain type 7. Si le théoréme est vrai pour ag
alors ag — ay et donc @ — FElaf]. On peut donc supposer que le plus grand
contexte d’évaluation E tel que a = Elag] et ap n’est pas une valeur soit le
contexte vide.

Par ailleurs, quitte & remplacer T par un autre type plus précis, on peut
supposer que F a : 7 peut étre déduit a "aide d’une dérivation ne se terminant
pas par ’application de la régle de sous-typage.

On conclut en considérant les formes possibles de a. Nous ne présentons que
quelques cas (les autres sont similaires) :

—a==zx:
Cette expression n’est pas typable dans ’environnement vide.
— / .
- a=ay(a)) :
Nécessairement, ay et af sont des valeurs v et ¢'. Une dérivation de Fa : 7
contient la régle suivante :

Fo:7/ =1 l—a’:T’(APP)
Fa(a): 7
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D’aprés le lemme 9, v est donc une fonction. Il existe donc une régle de
réduction telle que @ — a’.

—a=(d:17:>7)"
Onaa—ad.

—a=ayF#l:
Nécessairement, a1 est une valeur v. Une dérivation de F a : 7 contient la
régle suivante :

Fo::mw) (SELECTION)
Foftl T

D’aprés le lemme 9, v est donc un objet. D’aprés son type, il a une méthode
I. Tl existe donc une régle de réduction telle que ¢ — a’.

—a=a; +as:
Nécessairement, a1 et as sont des valeurs vy et vo. Une dérivationde - a : 7
contient la régle suivante :

Fa: Prot(L,7,D)
Fa' : Prot(L',r,D')
Vi€ dom Lndom £ L(1) = £'() (pygion)
Fla+d): Prot((C; L"), 7, DUD)

D’aprés le lemme 9, ces valeurs sont donc des prototypes [L], et [L],.
Il nous suffit donc de vérifier que les conditions associées a la régle de
réduction définissant la fusion de deux prototypes peuvent étre satisfaites
par un renommage adéquat ¢y des noms de méthodes internes de I'un des
prototype, soit :

VI € dom(po o ) Ndom e’ - (g0 o @) (1) = ¢'(1)
et
(im(goop)Upo(dom L))N(im ¢'Udom L') = (pooyp)(dom(pgop) Ndom ¢')
Cette seconde équation s’écrit aussi :
po(imp Udom L) N (im¢’ Udom L') = (g o ¢)(dom ¢ N dom ¢’)

Pour que la premiére condition soit remplie, il suffit de choisir ¢ de fagon
a ce que po(p(l)) = ¢'(1). Comme ¢ est injectif, cela est toujours possible.
On a alors I'inclusion :

po(imp Udom L) N (im¢’ Udom L') D (g o ¢)(dom ¢ N dom ¢’)

Pour avoir 'inclusion contraire, il suffit alors de choisir ¢q(l) arbitraire-
ment en dehors de im ¢’ U dom I’ pour tout nom de méthode [ tel que
leimpUdoml et | & p(domp Ndome).

—a=a;+!{:
L’expression a; est nécessairement une valeur v. Une dérivation de - a : 7
contient la régle suivante :
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Fov: Prot(L,7,D) ¢ dom/(

(AJouT)
Fv+1): Prot((l: 7 L), 7,D)

D’aprés le lemme 9, v est donc un prototype [L],, et on a également la
régle suivante :

(PROTOTYPE)
TEL:(L)7)
dom £’ =dom L Uim¢
LE[L], : Prot(L' o p, 7,0~ (dom L))

oun L =L oep.

Comme dom £’ = dom LUim ¢, ime C dom £’, et donc dom £ = dom £'o
¢ = dom . Par conséquent, | € dom ¢(= dom L). La condition associée &
la régle de réduction définissant ’ajout de méthode est donc satisfaite et
cette régle peut étre appliquée.

Nous pouvons maintenant conclure :

Théoréme 11 (Correction du calcul) Si & a: 7, alors soit afy, soil il existe
une valeur v telle que a —* v. De plus, F v : 7.

Démonstration. Sila réduction ne diverge pas, alors il existe une expression
a’ telle que a —* o’ mais pas d’expression a” telle que ' — a”. D’aprés le
théoréme 8, F a’ : 7. D’aprés le théoréme 10, a’ est une valeur. -

2.3 Classes

Le calcul présenté dans la section précédente ne serait pas trés pratique a
utiliser pour programmer. En effet, les constructions qu’il fournit pour créer des
objets sont de trop bas niveau. Nous allons donc maintenant 1’étendre avec des
classes, qui permettent de définir plus aisément des objets. La sémantique de
cette extension est définie par traduction dans le calcul non étendu.

2.3.1 Grammaire

Le langage est donc défini comme une extension du calcul présenté dans la
section 2.2 page 35. Nous ne présentons ci-dessous que les nouvelles construc-
tions.

an= ...
| new” a Constructeur
| (a:7<7) Contrainte de classe
| object () d end Classe
d:=0

| d; abstract ! Introduction de méthode
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| d;method! = a Définition de méthode
| d;public! Exportation de méthode
| d; inherit a Héritage
| d; rename ! as | Duplication de méthode

La construction new” a permet de créer un objet & partir d’une classe a. Les
méthodes publiques de ’objet doivent étre données explicitement par I’ensemble
P.

Il est possible de modifier le type d’une classe, d’un type 7 & un type 7/, par
exemple masquer certaines méthodes et en rendre d’autres publiques, & 1’aide
d’une contrainte de classe (a : 7 < 7).

Enfin, le corps d d’une classe object (#) d end décrit les méthodes de ses
instances. La variable x permet de faire référence depuis la définition d’une
méthode & I’'objet auquel elle appartiendra.

Un corps de classe se lit séquentiellement. Une méthode doit d’abord étre
explicitement introduite & 1’aide de la construction abstract [. Une définition
peut alors étre fournie pour cette méthode par la construction method | = a.
La construction public [ rend la méthode [ publique. I’héritage (inherit a)
consiste & ajouter toutes les méthodes de la classe parente a a la classe courante.
Finalement, il est possible de reprendre la définition d’une méthode I’ pour
définir une méthode [ & ’aide de la construction rename !’ as .

Les types sont étendues avec des types de classes :

o= ...| Cl(L,7,D,P)

Un type de classe est composé des éléments suivants :
— une rangée bornée £ donnant le type des méthodes visibles de la classe ;

— un type 7 donnant la forme des types des objets de la classe (leurs types
seront une instance de ce type);

— l’ensemble D des noms des méthodes définies ;

— D’ensemble P des noms des méthodes publiques.

2.3.2 Traduction

La sémantique du langage est définie par une traduction typée vers le calcul
défini précédemment. Cette traduction est définie a I’aide de régles d’inférence
donnant simultanément le type et la traduction des expressions. Ces régles font
usage de trois sortes de jugement : ' - @ : 7 = a; donne le type 7 et la
traduction a; d’une expression a, I',xz : 7+ d : 7 = a; donne le type 7’ et la
traduction a; d’un corps de classe d. Enfin, - 7 < 7 = a définie une fonction
de coercion d’un type 7 vers un type 7’. Ce dernier jugement est utilisé pour le
typage et la traduction des contraintes de classes.

Les figures 2.7 et 2.8 donnent la traduction du calcul de base, qui consiste
essentiellement & remplacer dans une expression de ce calcul les sous-expressions
par leur traduction. Les figures 2.9 et 2.10 donnent les régles de traduction des
classes. Ces régles permettent de traduire les constructions de classes en les
constructions correspondantes pour les prototypes. La régle de traduction de la
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(z:VY(@)7r)er Tie:m'bFa:m= 0
F'ka:r{f/d} = TFAz)a: 7 = 7= AMo)a

FrFa: 7" >1=>a0 'ta:7=da]
T'Fa(d):m=ai(a))

Frra:r=a Tiz:gen(r,TYFa : 7" = df

I'Fletz=aind : 7 = let # = ¢y inaf
F'Fa:7=a; =<7 TFa:0(r) = a =<7
F'Fa:m7 = a; TE(a:7:>7):0(r)= (a1 : 7> 1)
PHL:(L,7)= Ly
dom L =dom £ T={(Loy")

T H (L) Obj(Lop, 1) = [L1]8 THP:(L,7)=>0

TFL:(L7)= L
Lyz:0bj(Lop,7)Fa:L(l) = a
TEL;(l=¢(z,p)a) : (L,7) = L1; ({ =<(x,9)a1)

T'Fa:0bj(L,7)= a F'rta:{:m7)=a
Fr'Fa:T=a PFaftl 7= a1 #
TFa:0bj(L,7)= oy
T'Fa:0bj(L,7)= a1 Tix:0bj(L,7)Fa : L(I) = d}

TFal:L()=a.l T'F (al&=g(z)d) : Obj(L, 1) = (a1l E=g(x)a))

Fra. 2.7: Traduction du calcul de base
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TEL:(L,7)= L
dom £ =dom L Uim¢

[k [L]y: Prot(Loe, e~ (dom L)) = [L1],
T'ka: Prot(L,7,D) = a;
D =dom[L T ={(L|p) T'ka: Prot(L,7,D) = a; l ¢ dom(
I'Fnew, a: 7= new, a1 TE(a+l): Prot((l:7;L),7,D)= (a1 + 1)
IT'kFa: Prot(L,7,D) = a1
Tix:0bj(L,7)Fa : L(I) = d}
T'F (als=g(z)d) : Prot(L, 7, DU{l}) = (a1.l =<(x)a))
T'ka: Prot(L,7,D) = a; leD
L't (a\1l): Prot(Llaom c\yiy, > P\ A{L}) = (a1 \ 1)
T'ka: Prot(L,7,D) = a; leD
TE(a/l): Prot(L,m, D\{l}) = (a1 /1)
T'ka: Prot(L,7,D) = a; L) =L
TF (a@( =1"): Prot(L, 7, DUA{l}) = (1@ =1"))
T'kFa: Prot(L,7,D) = a1
T'Fd: Prot(L',7,D') = a)
Vi edomLndom L' - L()=L'(1)
T'F(a+d): Prot((L; L), 7,DUD') = (a1 + d})

F1G. 2.8: Traduction du calcul de base (suite)

I'ta:ClL,7D,P)=a
D =domL = {(L|p) Te:rHd: C(L,7,D,P)= a1

I'Fnew” a: 7= new, a; I'F object () dend: CI(L,7,D,P) = a3
T'Fa:0(r)=d
Fri<r=a
TF(a:7 <7):0(r) = a1(d))

Fia. 2.9: Traduction des expressions
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Lyz:rE0:ClLOB,7,0,0)= [0]g
Tye:rHd: Cl(L,7,D,P) = a3 ¢ dom/(

T,z:7F (d;abstract!) : Cl(({ : 75 L), 7, D, P) = a1 +
Tye:rHd: Cl(L,7,D,P)= a1 Tiz:0bj(L,m)Fa:L(l) = d)
Iz :7F (d;methodl=a) : CU(L, 7, DU{l},P) = a1l=<(z)a)
Tye:rkHd: Cl(L,7,D,P)= a3 L) = L")

T z:7F (d;renamel as ') : CI(L, 7, DU{'},P) = a1@Q(I' =)
Tye:rHd: Cl(L,7,D,P)= a1
Iz : 7k (d;publicl) : CU(L, 7, D, PU{l}) = a;

Tye:rHd: Cl(L,7,D,P)= ay I'ka:ClL, 7D, P)=a)
Vi edomLndom L' - L()=L'(1)
T,z :7F (d;inherit a) : CI((L; L), 7, DUD'  PUP) = a1 + a}

Fia. 2.10: Traduction des corps de classes

Fr<rm=d Frn<m=a
Fr = n <)== Ae)A(2)a(z(d (2)) Fr<r= Aa)x
F ClLy, 7, D1, P1) < CUL, 7, D,P)=a
leD L =CLlaomeriy  D'=D\{l}
FCULy, 7, D1, P1) < CHL 7, D', P) = Ax)((a(z)) \ 1)

F Cl(Ly, 7, D1, P1) < CUL, 7, D, P)=a leD D' =D\ {l}
FCULy, 7, D1, P1) < CUL, 7, D', P) = Ax)((a(z)) /1)
FCULy,m,D1,P1) < CUL,T,D,P)=a P =PU{l} lgP
FCHLy, 7, D1, P) < CUL, 7, D,P)=a

FiGg. 2.11: Traduction des contraintes de type
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coercion utilise une série de régles définissant une fonction de traduction (figure
2.11). Cette fonction est appliquée a la traduction de I’expression coercée.

La traduction d’une expression ne doit pas dépendre de son type. Ce choix
de sémantique entraine donc un certain nombre de lourdeurs qui rendraient
le langage pénible a utiliser en pratique. Ainsi, on doit indiquer la liste des
méthodes publiques lorsque 1’on crée un objet, méme si cette liste est contenue
dans le type de la classe. De méme, on doit donner le type d’une classe pour
pouvoir modifier son interface par une contrainte. Enfin, une méthode ne peut
pas étre ajoutée de maniére implicite au moment oti I’on donne sa définition mais
doit étre explicitement introduite au préalable. Nous verrons dans le chapitre
suivant (plus précisément, en section 3.2 page 85) comment la synthése de type,
et certaines restrictions que nous ferons au systéme de type afin de la rendre
possible, permettent de résoudre tous ces problémes.

2.3.3 Correction de la traduction

Nous devons d’abord préciser la correspondance entre le type d’une expres-
sion avant traduction et son type aprés traduction. Nous définissons pour cela
une relation de traduction des types = par induction sur leur syntaxe. Cette re-
lation remplace les types de classes par des types de prototypes : Cl(L, 7,D,P) =
Prot(L',7',D) si L= L' et 7 = 7. Elle laisse les autres types invariants. Cette
relation est étendue aux environnements : I' = I” si domI” = domT et si
pour tout # € domT on a I'(z) = I'(z). Nous pouvons maintenant énoncer le
théoréme de correction :

Théoréme 12 (Correction de la traduction) Si Tk a: 7= d, T = T,
et =7 alorsT'Fd 7.
Démonstration. La preuve se fait par induction sur une dérivation de tra-
duction T' F @ : 7 = a’. Dans le cas des corps de classes d, on montre que si
le:mbd:T=a, T =>Tetr= 7 alors I'F a: Prot(L',7,D). Enfin,
en ce qui concerne la coercion des classes, on montre pour toute substitution ¢
quesiFr <r=a,l=T,00r)=>metd(r)=mr,alors T Fa: 7 = 7.
Nous avons omis les cas concernant la traduction du langages de base, qui sont
évidents.

Dans ce qui suit, quand il n’y aura pas d’ambiguité, nous noterons 7’ la
traduction du type 7 et IV la traduction de ’environnement I'.
Nous commengons par les régles concernant les expressions :

I'ta:ClL,7D,P)=a
D =dom/( T ={(L|p)
Fl—newpa:T:>new7, ay
La prémisse se traduit en IV F a3 : Prot (L, 7/, D) ou L = L et 7 = 7.
On vérifie aisément que I'on a D = dom £’ et 7/ = (L'|p). Ainsi,
I'Fay: Prot(L', 7', D)
— / A /
D =doml T = <£ |7D> (CONSTR)

/

/ .
I"Fnew, a; : 7

Tye:rkHd: Cl(L,7,D,P)= a3
I'Fobject (¢) dend : CI(L,7,D,P) = a;




CHAPITRE 2. OBJECTIVE ML 63

Les deux jugements ont la méme traduction.

TFa:0(r) = d
Fri<r=a
Tk (a:7 <7):0(1r) = ai(a))
Si l'on suppose que #(r) = 1 et 8(7') = 7/, alors la premiére prémisse

se traduit en IV & af : 7] et la seconde prémisse donne IV - a; : 7{ — 7.
D’ou :

I'kta,:7 =1 IMEa) 7 (APP)
IMFa(ay):r

Considérons maintenant la traduction des corps de classes :

Lyz:rE0:ClLOB,7,0,0)= [0]g
Si 7= 7/, alors CI(0, 7,0, 0) se traduit en Prot(#, 7', 0), et on a bien :

(OBJET-VIDE)

ro:(0r) (PROTOTYPE)

I'F[Blg : Prot(B, 7, 0)

Te:rHd: C(L,7,D,P)= a1 ¢ dom/(
T,z :7F (d;abstract!) : Cl((l : 70; L), 7, D, P) = a1 + 1

La prémisse se traduit en I - ay : Prot (L', 7/, D) = a1 et donc, si 7y = 73,

I'Fay: Prot(L', 7', D) [ ¢ dom L’
I'F (a1 + 1) : Prot(({ : 75, L"), 7, D)

(AJouT)

Tye:rHd: Cl(L,7,D,P)= a1 Tiz:0bj(L,m)Fa:L(l) = d)
Iyz:7F (dimethod! =a) : CI(L, 7, DU{l},P) = a1.l=¢(x)d}

Les prémisses se traduisent en I & ay : Prot(L',7',D) et en IV;2 :
Obj(L', 7"y ay : L'(1). D’ou :
I'Fay: Prot(L', 7', D)
e 0bj(L 7V Fay: L)

(DEFINITION)
I'F (a1.l&=g(x)ay) : Prot(L, 7, DU{l})

Tye:rHd: Cl(L,7,D,P)= ay L =L
I z:7F (d;renamel as ') : CI(L, 7, DU{'},P) = a1@Q(I' =)
La prémisse se traduit en IV F ay : CI(L', 7/, D, P). D’ou :

It ay : Prot(L', 7', D) L)y = L'l (

CoPIE)
T'F (a1 @ = 1) : Prot(L', 7, DU{l})
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Tye:rkHd: Cl(L,7,D,P)= a3
Iz :7F (d;publicl) : CU(L, 7, D, PU{l}) = a;
Les deux jugements se traduisent en : IV \ ay : CI(L', 7/, D, P)

Te:rHd: C(L,7,D,P)= a1 I'ka: CHL, 7D, P)=a)
VI edomLndoml - L(I) = L'(])
T,z :7F (d;inherit a) : CI((L; L), 7, DUD, PUP’) = a1 + d}

Si CU(L, 7, D,P) = Prot(Ly,m,D)et CL(L, 7, D', P) = Prot(L},r],D),
alors les prémisses se traduisent en IV a3 : Prot(L,7,D) et en T' - af :
Prot(L',7,D"). D’ou :
It ay: Prot(Ly,m,D)
I Fadl : Prot(Ly,m,D)
Vi€ dom Ly Ndom £ - £1(1) = L4 (1)
T'F (a1 +d)) : Prot((Ly; L), 7, DUD)

(FusioN)

Considérons pour finir les contraintes de classes. Soit # une substitution quel-
conque.

Fr<r=d Frn<m=a
Fr—=n<m— = Ae)A()alz(d(2))

On vérifie facilement que A(z)A(2')a(z(a'(2'))) a le type désiré en utilisant
I’hypothése d’induction et les régles de typage ABS et APP.

Fr<r= Aa)x

On a F A(z)x : 7 — 7/ pour tout type 7/, et donc en particulier quand
o(r) = 7.

FCULy, 7, D1, P1) < CUL, 7, D,P)=a
leD L' = Llaom £\ {1} D' =D\ {l}

FCULy, 7, D1, P1) < CHL 7, D', P) = Ax)((a(z)) \ 1)
Supposons O(CIU(L, 7, D,P)) = Prot(La,m,D) et 6(CI(L', 7, D', P)) =
Prot(L%, 72, D'). Alors il suffit de montrer que pour tout environnement
I, si TV F a(z) : Prot(Lq, 12, D), alors TV F (a(x))\! : Prot(L}, m,D’). Or,

on a

I F (a(z)) : Prot(La,12,D) leD
I+ ((a(x)) \1) : Prot(Lolaom e\ ji3> 72, D\ {1})

Et on a bien £ = La|gom c,\{13 et D' =D\ {{}

(MASQUE)

F CULy, 7, D1, P) < CUL, 7D, P)=a [€D D =D\{l}
FCl(Ly,m,D1,Pr) < CUL, 7, D', P) = Aax)((a(x)) /1)
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Supposons @(ClL(L,7,D,P)) = Prot(Ls,m2,D) et §(CI(L, 7, D', P)) =
Prot(Lq, 72, D’). Alors il suffit de montrer que pour tout environnement
I, si IV F a(z) : Prot(Lq,72,D), alors TV = (a(x)) / | : Prot(Lq, 2, D).
Or, on a

I Fa(z) : Prot(Ls,12,D) leD
'+ ((a(z)) /1) : Prot(La, 72, D\ {1})
Et on a bien l € D et D' =D\ {l}.

(OusL)

F Cl(Ly, 7, D1, P1) < CUL, 7, D, P)=a P =PU{l} Lgp
F CULi, 7, D1, P1) < CUL, 7, D, P')=a

Les deux jugements ont la méme interprétation.



Chapitre 3

Synthése de type

Afin que notre extension s’intégre naturellement & ML, 1l est crucial de pou-
voir y adapter 'algorithme de synthése de type de ML. Nous montrons dans ce
chapitre que cela est effectivement possible : nous décrivons un tel algorithme
et prouvons sa correction ainsi que sa complétude.

Pour établir ce dernier résultat, nous devons apporter un certain nombre
de restrictions aux régles de typage. Ces restrictions ne sont pas trés contrai-
gnantes en pratique. Dans un deuxiéme temps, nous montrerons comment ces
restrictions, ainsi que la synthése de type elle-méme, permettent de simplifier
le langage en rendant certaines opérations implicites. Enfin, comme les types
de classes sont assez compliqués, nous proposerons de les simplifier sans perdre
trop d’expressivité. Toutes ces simplifications permettent d’obtenir un langage
trés proche d’Objective Caml.

Finalement, nous décrivons le mécanisme d’abréviations employé dans Ob-
jective Caml. Le type d’un objet peut étre en effet trés large : il contient les
types d’un nombre potentiellement important de méthodes, et ces types peuvent
eux-mémes contenir des types d’objets. Il est donc impératif d’avoir un moyen
efficace et pratique d’abréger les types. Le mécanisme d’abréviations utilisé gé-
néralement dans les compilateurs ML s’avére insuffisant et nous décrirons les
améliorations que nous avons dii mettre en ceuvre.

3.1 Algorithme de synthése

Bien que cet algorithme de synthése pourrait étre présenté pour 'intégralité
du langage défini dans le chapitre précédent, nous ne considérerons qu’un sous-
ensemble de ce langage, qui constitue un langage de surface : il ne nous parait
en effet pas utile de présenter I’algorithme pour une partie du langage qui ne
sera pas accessible au programmeur.

3.1.1 Présentation

Nous commengons par préciser le language que nous allons considérer. La
syntaxe de ce langage est donnée dans la figure 3.1. Par rapport au langage
complet, toutes les constructions concernant les prototypes ont été omises, ainsi
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| (a:7:>7)
| a4t

| a.l

| al&=g(x)a
| new” a

| object () d end

| (a:7<7)

d:=10

| d; abstract !
| d;method! = a

| d; rename ! as |

CHAPITRE 3. SYNTHESE DE TYPE 67
a=2x Variable
| A(x)a Abstraction
| a(a) Application
|let # =aina Définition

Contrainte de sous-typage
Appel de méthode

Appel de méthode interne
(Re)définition de méthode
Constructeur

Corps de classe

Coercion

Introduction de méthode
Définition de méthode

Duplication de méthode

| d;public! Exportation de méthode
| d; inherit a Héritage
ro=a|r =1 | {w) | pla)r Type

| 0bj (L, 7) | CU(L, 7, D, P)
wu=p|0|l:Tw Type de rangée

o=VY(a)o | Schéma de type

Fic. 3.1: Syntaxe du langage de surface
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que les types correspondant. Il n’y a également pas de syntaxe pour définir
directement un objet. Le langage est autrement inchangé.

Les régles de typage du langage de surface sont présentées dans la figure 3.2.
Nous avons été amenés & apporter un certain nombre de restrictions aux régles
de typage données précédemment afin d’obtenir facilement un algorithme de
synthése de type complet.

Ainsi, pour montrer cette propriété, nous avons besoin que le typage soit
principal, c’est-a-dire que si I' F a : 7, alors il existe un type 7o tel que I' - a :
et tel que pour tout type 7 tel que I' F a : 7/, 7/ est une instance de 1y. Ce
n’est pas le cas avec les régles de typage que nous avons donné précédemment,
comme le montre par exemple la fonction A(z)(new” z). En effet, cette fonction
doit avoir un type de la forme CI(L, 7, D,P) = 1 oit £ peut définir le type d'un
nombre arbitraire de méthodes a la seule condition que ces méthodes soient un
sur-ensemble de P. Or des types de classes sont incompatibles si leurs rangées £
n’ont pas le méme domaine. Le méme probléme se pose avec les types d’objets
complets Obj (L, 7). Nous allons donc restreindre les régles de typage afin qu’elle
ne nécessitent pas de « deviner » des types de classes ou des types d’objets com-
plets. Nous définissons pour cela une notion de types simples : ce sont les types
ne contenant ni type d’objet complet Obj(L, 7) ni type de classe CI(L, ,D,P).
Cette définition est étendue aux substitutions : une substitution 8 est simple
si, pour toute variable de type a, le type #(«) est simple. Les régles de typage
sont modifiées de maniére & ce que tout type devant étre « deviné » soit simple
(régles VAR-2, ABs-2, CLASSE-COERCION-2 et CLASSE-VIDE-2).

La régle OUBLI pose également un probléme car son application n’est pas
dirigée par la syntare, c’est-a-dire que la syntaxe de 'expression que 'on veut
typer ne dicte pas le moment ot cette régle doit étre appliquée : on a parfois
le choix entre 'appliquer ou non. De plus, cette régle ne commute pas toujours
avec les autres régles de typage. Ainsi, si le type du corps d’une fonction est
Obj (L, 1), cette fonction pourra avoir aussi bien le type 7 — Obj(L, ) que
le type 7 — 7, mais ces types sont incompatibles. Nous allons donc rendre
déterministe 'application de cette régle et ne "autoriser qu’a certains endroits.
En fait, nous allons I'intégrer aux autres régles de typage. La fonction « Oubli »
correspond & une application forcée de la régle OUBLI. Cette fonction est définie
par :

Oubli(0Obj(L,7)) = T
Oubli(r)

T autrement

On Dutilise typiquement dans les régles de typage ot deux types venant de
prémisses différentes doivent étre rendus égaux (régles APP-2, REDEFINITION-2
et CLASSE-DEFINITION-2).

Les autres régles de typage sont inchangées. Comme les régles que nous
venons de définir sont dérivées des régles de typage du langage complet, les
preuves de correction s’appliquent toujours. (Plus précisément, tout programme
bien typé avec ces régles est bien typé avec les régles précédentes),

L’algorithme d’unification utilise la fonction d’unification « mgu » définie
en section 1.4.4. 11 utilise également une fonction dérivée « mguFun », définie
par mguFun(r, 7/, V) = ((fg; = «a),fp(a), V'), ou la variable a est choisie
arbitrairement dans o € V' \ (VL(7) UVL(7")), si mgu(r, 7', V\ {a}) = (o, V).
On vérifie aisément que si (6, 7, V') = mguFun(r, 7', V), alors 8(7) = 6(r') —
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(Var-2) (ABs-2)
(z:¥V(@)r)eT 7 simples Liz:r'bFa:r 7' simple
['te:r{7/a} TFA(@)a: 7>
(AppP-2)
I'ka:Oubli(r) = r F'ta:7
TFa(d):r
(LET) (SELECTION-PRIVEE)
F'ta:r Tz :gen(r,T)Fa @7 T'Fa:Obj(L,T)
'letz=ainad : 7’ TFal: L)

(REDEFINITION-2)
T'Fa:0bj(L,T)
Tix:0bj(L,r)Fa 1 Oubli(r") = L(I)
T'F (al=g(z)d) : Obj(L,T)

(CLAssE- CREATION)

'ka: Cl([,, T,D,P) (Crasse-Corps)

D =dom/( = {(L|p) Tye:r7kHd: Cl(L,7,D,P)
I'Fnew” a:7 I'F object (z) dend: CI(L,7,D,P)
(CLassE- COERCION-2)

I'kFa: 9(7'/) (CLASsE-VIDE-2)
Fri<r 6 simple T simple
F'k(a:7 <7):6(7) Cyx:7E0:ClB,7,0,0)

(CLasse-AjouT)
Tye:r7kHd: Cl(L,7,D,P) [ ¢ dom/(
T,z :7F (d;abstractl) : CI((! : 7; L), 7, D, P)
(CLaSsE-DEFINITION-2)
Tye:rHd: Cl(L,7,D,P)
Tix:0bj(L,m) a1 Oubli(7') = L(I)
T,z :7F (d;method! =a) : CI(L, 7, DU{l},P)
(CLASSE-RENOMMAGE)
Tye:r7Hd: Cl(L,7,D,P) L) =Ll
T,z:7F (d;renamel as!’) : CI(L, 7, DU{l'},P)
(CLASSE-PUBLIQUE)
Tye:rHd: Cl(L,7,D,P)
T,z :7F (d;public!) : CI(L, 7, D, PU{l})
(CLasseE-HERITAGE)
Tye:r7kHd: Cl(L,7,D,P) I'ta:ClL, 7D, P
Vi edomLndom L' - L()=L'(1)
I,z :7F (d;inherit a) : CI((L; L), 7, DUD', PUP)

F1c. 3.2: Régles de typage du langage de surface
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7. Nous supposerons & partir de maintenant que ces fonctions ne sont définies
que si la substitution qu’elles retournent est simple. La fonction « mguFun »
est utilisée dans ’algorithme de synthése pour le cas de ’application. Nous ne
pouvons pas utiliser la fonction « mgu » dans ce cas car, avec la restriction que
nous lui appliquons, elle échouerait dés que le type du résultat de la fonction
appliquée n’est pas simple : 1l ne serait ainsi pas possible de synthétiser le type
de Papplication d’une classe a I'un de ses arguments.

Nous pouvons maintenant définir I’algorithme de synthése de type (figures 3.3
et 3.4). Cet algorithme prend en entrée une expression a, un environnement T
et un ensemble V' de variables de types « fraiches ». En cas de succés, il retourne
un type 7 et une substitution # tels que (') F a : 7, ainsi qu’un sous-ensemble
V'’ de V. 1l utilise une fonction Instance qui retourne une instance triviale d’un
schéma de type o : cette fonction vérifie les conditions suivantes :

Instance(r, V) = (1, V)
Instance(Y(a)o, V) = (o{a’/a},V\{a'})ona’ €V

L’algorithme de typage des corps de classe est défini simultanément. Il prend
en argument un environnement I', une variable z, un corps de classe d et un
ensemble de variables « fraiches » V' et retourne en cas de succés un type 7 de
la forme CU(L, 7', D, P), tel que §(T),x:7'+d: .

L’appel de méthode # et le sous-typage (_ : 7 :> 7/) peuvent étre considé-
rés comme des valeurs primitives (de types respectifs V(a)V(a/)({l : a;a’) — «)
et Y(&)(m — 7'), on les variables 7 sont les variables libres des types 7 et 7/). 1l
n’y a donc pas besoin de cas spécifiques pour ces deux constructions.

3.1.2 Correction de I’algorithme

La preuve de correction repose sur le lemme suivant :

Lemme 13 (Stabilité par substitution) Si T' F a : 7 alors pour toute sub-
stitution simple 0, () Fa : 6(7).

Démonstration. La preuve est quasiment la méme que celle du lemme 4
page 44. Elle ne pose pas de difficulté particuliére. Le fait que la substitution
@ soit simple assure que pour tout type 7, #(Oubli(r)) = Oubli(f(r)). Cette
égalité est utilisée & plusieurs reprise dans la preuve, notamment dans le cas de
la régle App-2. -

Nous pouvons maintenant aborder le théoréme de correction.

Théoréme 14 (Correction de I’algorithme de synthése de type) Si(r,0,V') =
Infére(T', a, V) alors O(T) Fa: .

Démonstration. La preuve se fait par induction sur la syntaxe de ’expression
a. Nous montrons simultanément le méme résultat sur les corps de classes, c’est-
a~dire que si InféreCorps(T', z,d, V) = (CI(L, 7, D, P),0, V"), alors (T),x : 7 I
d: Cl(L,7,D,P). Pour établir la preuve, nous montrons aussi simultanément
que 6 est simple.

—a==
On a (1, V') = Instance(T'(x), V) et # est 'identité.
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Infére(T, a, V) est le triplet (7,68, V') défini par :

Sia==a:

Alors (7, V') = Instance(T'(z), V) et @ est I'identité.
Sia=A(z)ay :

Soit a € V.

Soit (71,01, V1) = Inféere((T; 2 : &), a1, V \ {a}).

Alors T=01(a) = 1, VI =V et 0 =04
Sia=a(d}):

Soit (m1, 01, V1) = Infére(T, a1, V).

Soit (72,02, V2) = Infére(6,(T'), a}, V1).

Soit (fs, 73, V3) = mguFun(fz(m ), Oubli(r), V2 \ {a})
Alors t=m13, V/ = Vz et 0 =0300500.
Sia=1letx =a) ina :

Soit (m1, 01, V1) = Infére(T, af, V).

Soit (72,02, Vo) = Infére((6,(T); x : gen(ry, 01(T))), a1, V1).
Alors t=m, VI = Vs et 0 =65 00,.

Sta=ay.l:

Soit (Obj(L1,71),01, V1) = Infére(T, a1, V).

Alors 7= L1(1), V = Vi et 6 = 0.

Sia=alesg(w)a)

Soit (Obj(L1,71),01, V1) = Infére(T, a1, V).

Soit (72,02, Vo) = Infére((6,(T);x : Obj(Ly, 7)), af, V1).
Soit (93, Vg) = mgu(ﬁz(ﬁl(l)), Oubh(Tz), Vz)

Alors 7= (30 0:)(0bj (L1, 7)), VI =Va et 6 = 0300500

Sia = new’® ay :

Soit (Cl(Ly, 1, D1, P1), 01, V1) = Infére(T, ay, V).
On doit avoir Py = Py et Dy = dom L;.

SOit (92, Vz) = mgu(ﬁ, <£1|7)1>, Vl)

Alors 7 =02(m), V! =Va et 6 = 05 0 0;.

Si a = object (z) d end :

Soit (71,01, V1) = InféreCorps(T, ,d, V).
Alorst=7,V=Viet 0 =6,

Sia=(a;:m7< 1) :

On doit avoir F 7y < 7.

Soit (m1, 01, V1) = Infére(T, af, V).

Quitte & renommer les variables libres de 7y et 7, on suppose que ces
variables sont dans V;. Soit (02, V2) = mgu(ry, 1o, V1).

Alors 7= 02(7)), V' =Va et 6 = 05 0 6.

F1G. 3.3: Algorithme de synthése de type (expressions)
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InféreCorps(T, ,d, V) est le triplet (7,6, V') défini par :

Sid=10":
Soit v € V.
Alors 7= CI(B, o, B, 0), 0 est V'identité et V' = V' \ {«a}

Sid=dy;abstract! :

Soit (Cl(Ly,m,D1,P1), 01, V1) = InfereCorps(T, z, d1, V).
On doit avoir [ ¢ dom L.

Soit v € V.

Alors 7= Cl((l : a; £1), 71, D1, P1), 0 =01 et VI =V \ {a}.

Sid=dy;method! =a :

Soit (Cl(Ly,m,D1,P1), 01, V1) = InfereCorps(T, z, d1, V).

Soit (72,02, Va) = Infére((6,(T); 2 : Obj(Ly, 7)), a, V7).

Soit (93, Vg) = mgu(Oubli(Tz), 92 (,Cl(l)), Vz)

Alors 7 = (03002)(Cl(Ly, 71, D1U{l}, P1)), 0 = fz00500; et V' = V3.

Sid=di;renamel as !’ :

Soit (Cl(Ly,m,D1,P1), 01, V1) = InfereCorps(T, z, d1, V).
Soit (92, Vz) = mgu(ﬁl(l), ,Cl(l/), Vl)

Alors 7 = 92(01([21,7’1,7)1 U {l/},Pl)), 0 = 92 [} 91 et V/ = Vz.
Sid=dy;public! :

Soit (Cl(Ly,m,D1,P1), 01, V1) = InfereCorps(T, z, d1, V).
Alors 7= Cl(Ly, 71, D1, PLU{l}), 0 =61 et VI =17

Sid = dy;inherit a :

Soit (Cl(Ly,m,D1,P1), 01, V1) = InfereCorps(T, z, d1, V).
Soit (Cl([,z, TZ,DZ,PQ), 92, Vz) = Infére(91 (F), a, Vl)

Soit (63, Va) = mgu((62(L1); L2), (La;602(L1)), V).

Soit (94, V4) = mgu((93 o] 92)(7’1), 93(7’2), Vg)

Alors 7 = (94093)(01((92([,1);[,2),Tz,Dl UDQ,Pl Upz)), f = 940930
92 091 et V/ = V4.

F1G. 3.4: Algorithme de synthése de type (classes)
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Par définition de I'instanciation, si I'(z) = V(&) 7y, alors 7 est de la forme
7o{7/d}, ot les types T sont en fait des variables, et sont donc simples. La
régle VAR-2 permet alors d’établir le jugement voulu.

(z :V(d)m) €T 7 simples (VaR-2)
'k n{7/a}

D’autre part, la substitution identité est bien simple.
- a=Ax)ay
On a: (r,01,V1) = Infére((T; z : o), a1,V \ {«}). En appliquant I’hypo-
thése de récurrence a ay, il vient donc : 61 (T2 : &) Fay = 71
D’autre part 7 =61 (a) > 7, V' = Vi et 0 = 6;.
Comme ¢ est simple, la régle ABS-2 permet donc de conclure :

OT); 2 :0(a) Fag:m f(«) simple (ABs-2)
O(T) F A(z)ay : 0(a) &> 71

— /
—a=ay(al)
L’hypothése de récurrence nous donne :

Hl(F) l_ a); - T
et
(B3001)(T)Fd) i 7y

On a @ = 3005 00;. Dou, comme 85 et f3 sont simples, en utilisant le
lemme 13,

G(F) F ay . (93 o 92)(7’1)
et
O(T) b d} : 03(m)
Or, par définition de 03, f3(f2(m1)) = 03(Oubli(m)) — 5.
Donc, finalement,
6(T) F ay : Oubli(bs(m2)) — 73 O(T) F a) : 03(m) (

APP-2)
() Fay(a)) : 73

D’autre part, # est bien simple, car c’est la composée de substitutions
simples.
—a=1letxr=a) ina

L’hypothése de récurrence nous donne :
6(T)Fd):m
et
O2(01(T); 2 : gen(r1,01(T))) Fay : 7

Soit 9 une substitution simple telle que ¢¥5(01(T')) = 02(61(T)) = 6(T)
et telle que les images des variables généralisables de 1 par 1, soient des
variables distinctes non liées dans (61 (T')).

On vérifie que fa(gen(m, 01(T))) = gen(2(m), Y2 (01(T))).
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Il vient alors (en utilisant le lemme 13 pour la premiére prémisse) :

O(T) F af : a(m) O(T); 2 : gen(a(m), () Fay : 7 (LET)
GT)Fletex =df ina; : 1

comme désiré.
D’autre part, comme #; et 05 sont simples, leur composée 8 ’est aussi.
—a=ay.l

L’hypothése d’induction nous donne :
Hl(F) l_ ay . Ob](ﬁl, Tl)

et 1 est simple.

La régle de typage suivante permet alors de conclure :

G(F) F ay . Obj(ﬁl,Tl) (

SELECTION-PRIVEE)
G(F) F Cll.l : ,Cl(l)

- a=a1l&e=g(v)a)
L’hypothése d’induction nous donne

Hl(F) F ay Obj(ﬁl,Tl)

et

02(01(T); 2 : Obj (L1, 1)) F a) : 7
Comme € = 03065 004,

G(F) l_ ay . (93 [e] 92)(0b](£1,7'1))
et

O(T);x : (03 002)(Obj (L1, 7)) F a) : O5(m)

Par définition de f3, on a (03 o 62)(L1(1)) = #3(Oubli(r2))

La régle de typage suivante nous permet alors d’établir le jugement voulu :

0(T) I a: (05 0 02)(O0bj (L1, 71))
9( ) (93 09 )( b (,Cl,Tl)) Fa 93(7’2)
(93 0 62)(L1(1)) = Oubli(f3(72))

! 3 (REDEFINITION-2)
O(T) F (al=g(z)a’) : (05 002)(0bj (L1, 1))

D’autre part, la substitution # est simple, car obtenue par composition de
substitution simples.

— a = new’t aq
L’hypothése d’induction nous donne :
91(1“) F ay . Cl(ﬁl,Tl,'Dl,'Pl)
D’ou :
H(F) F aj : 92(01([,1,7'1,7)1,7?1))
D’autre part, on sait que Dy = dom L1, et donc que Dy = dom(f2 o L1).
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Enfin, par définition de 0, 62(m1) = 02({L1]p,)). On peut donc conclure
en utilisant la régle de typage suivante :

0(0) F ay : 0o(CU(Ly, 71, D1, P1))
Dy = dom(fs 0 L£1) O2(m1) = 02((L1]p,)) (
0(T) F new”* ay : 65(m)

CLAsSE-CREATION)

— a = object (#) d end
Clair
—a=(a1:m <1

L’hypothése de récurrence nous donne :
h(T)Fay:m
D’oti, comme 6 = 65 0 4,
O(T) Fay :0x(m)

Par définition de @2, on a : O3(m) = 02(70).
D’autre part, on a - 7 < 7).
D’ou
G(F) l_ ay . 92(7’0)
Fro<7 > simple
O(T) F (a1 : 10 < 1) : 02(7)

(CLASSE-COERCION-2)

Enfin, comme @, et #; sont simples, ¢ 1’est aussi.
~d=10

Clair.
— d = dy;abstract

L’hypothése de récurrence nous donne :
Hl(F),x LT F d1 . Cl(ﬁl,Tl,Dl,Pl)

otl 1 (= 6) est simple.

La régle de typage suivante permet d’établir le jugement recherché :

OT),z:mbEd: Cl(Ly,m,D1,P1) [ ¢ dom L4

(CLASSE-AJoUT)
O(T),z :m F (d;abstract ) : CI((! : o; L4), 71, D1, P1)

— d=dy;methodl = a

L’hypothése de récurrence nous donne :
Hl(F),x LT l_ d1 . Cl(ﬁl,Tl,Dl,Pl)

et
O2(61(T);: Obj(Ly, 7)) Fa:m

Onaf=0300,00,. Dou:

H(F),l‘ : (93 092)(7'1) = d1 : (93 ng)(Cl(ﬁl,Tl,Dl,Pl))
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et
O(T); 2 : (f3002)(0bj(Ly,m)) F a:bs(=)
Or, par définition de 03, f3(Oubli(72)) = 03(02(L1(1))).
Donc, finalement, en utilisant la régle CLASSE-DEFINITION-2,

O(T), 2z : (3002) (1) Fd:(0500:)(CU(Ly,T1,D1,P1))

(
O(T); 2 : (f300:)(0bj(L, 7)) Fa:bz(m)
OUbh(Gg,(Tz)) = (93 [} 92)(,61(1))

O(T), 2 : (A3 002)(m) F (d;method ! = a) : (3 0 82)(Cl(Ly, 71, D1 U{l}, Py))

D’autre part, € est clairement simple.
— d=d;;rename/ as [’
— d =dy;public!

Ces deux cas sont similaires au cas d = dy; abstract (.
— d = dy;inherit a

L’hypothése de récurrence nous donne :
Hl(F),x LT l_ d1 . Cl(ﬁl,Tl,Dl,Pl)

et
02(01 (L)) Fa: Cl(L2, 2, D2, P2)

Onaf=64003060,060,. Dot :
H(F),l‘ : (94 093)(7'2) Fd: (94 093 092)(01([,1,7'1,7)1,7?1))

et
O(T) & a: (040 03)(Cl(La, 72, D2, P2))

D’autre part, posons £ = (04 0 i3 0 02)(L1) et L' = (64 0 03)(L3). On a
05(02(L1); L2) = 03(L2;02(L1)) et done (L£; L") = (L5 L). On en déduit
aisément que ¥/ € dom L Ndom £ - L(I) = L(1).

On obtient donc par la régle CLASSE-HERITAGE, comme désiré,

H(F),l‘ : (94 093)(7'2) Fd: (94 093 092)(01([,1,7'1,7)1,7?1))
H(F) Fa: (94 o] 93)(01([,2,7’2,7)2,7?2))
VI edomLndoml - L(I) = L'(])
G(T),x : (64 003)(m2) F (d; inherit a) :
(94 [} 93)(01((92([21);,62),7’2,7)1 UDQ,Pl U'Pz))

3.1.3 Complétude de I’algorithme

Si V est un ensemble de variables de types et 8 et & sont des substitutions,
on dira que 8 = ¢’ hors de V si pour toute variable o ¢ V', f(«a) = &' ().

Lemme 15 (Renforcement de I’environnement) Si ;e @ o - a @ 7 et
o=c{7/d} alors T;x :Y(a)o' Fa:T.
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Théoréme 16 (Complétude de 1’algorithme de synthése de type) Soit T’
un enuvironnement, V un ensemble infini de variables de types, 6 une substitu-
tion simple, a une expression et T un type. On suppose que VNVL(T') = () et que
O(T) Fa: 1. Alors il existe un type 7', des substitutions 0" et 6" et un ensemble
de variables V' tels que 0" soit simple, Infére(T,a, V) = (7', 6", V"), 7 = 6"(r")
et @ =60" ot hors de V.

Les conditions V N VL(I') = @ et § = 6" o ' hors de V signifient que les

substitutions @ et 6" o 8’ se comportent de la méme maniére sur le probléme
initial. On a donc (8" o 6')(T') = 6(T'). Le jugement initial peut donc aussi
s’écrire (0" o 0')(') F a : 0”(7') : c’est une instance du jugement synthétisé
Tyt a:r.
Démonstration. On commence par remarquer que si V N VL(I) = § et
Infére(T,a, V) = (7,0, V'), alors VL(7) N V' = §, les variables de V' sont
hors de portée! de ¢’ et V! C V. En particulier, on a V' N VL(¢'(T')) = 0.

La preuve se fait alors par induction sur la syntaxe de ’expression a.

—a==w
Comme (T') -z : 7, on « € domT. Infére(T', 2, V') est donc bien définie
et vaut (7/,8, V'), o ¢ est I'identité et (7', V') = Instance(T'(z), V).
Comme T est une instance de 6(I'(z)) = (6(T))(x) et VL(I'(z))NV = 0,1l
existe une substitution simple 6" telle que 7 = 0"(7') et 6 = 0" = 6" o ¢
hors de V.

En effet, T'(z) est de la forme ¥(&)rp. On peut supposer que les variables &
sont hors de portée de @ et appartiennent & V. Ainsi, 0(T'(z)) = V(&)0(m).
Alors, T = 61 (6(p)) pour une certaine substitution simple #; ne modifiant
que les variables & D’autre part, 7/ = 02(79), ot f2 est la substitution
associant aux variables & des variables distinctes 5 appartenant & V. Alors
T=(0of0 92_1)(7") ol 92_1 est la substitution associant aux variables
5 les variables @ (comme VL(I'(z)) NV = @, on a bien ;' (") = 7.
Finalement, si o € V, comme 05 '(a) = a et VL(6(a)) ne contient aucune

des variables @, (61 0 6 0 05")(a) = 0(a). La substitution (simple car
composée de substitutions simples) 6 = 01 0 0 0 65 convient donc bien.
- a=Ax)ay

On a la dérivation de typage suivante :

OT);z:miFai:m 74 simple (ABs-2)
OT)F Mz)ay : 1 = 1o

avec T = Tg.
Soient o« € Vet Vy = V' \ {a}.

On a VL((I';z : «)) N (V \ {«}) = 0. De plus, si 6y est la substitution
(simple) qui & « associe 7} et qui & toute autre variable o’ associe #(a’),
alors 6p(T; 2 : a) F ay : 7. On peut donc appliquer I’hypothése de récur-
rence & ap, ce qui nous donne (1,01, V1) = Infére((T; 2 : «), a1,V \ {a})
avec g = 0"'(71) et 8y = 6" o 01 hors de Vj, pour une certaine substitution
simple 6.

1On dit qu’une variable o est hors de portée d’une substitution 8 si 6(a) = o et sl pour
toute variable de type o/, si o € VL(8(a’)) alors a = o’
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En posant 7' = 01 (o) = 71, V' = V1 et 6/ = 01, on a donc Infére(T', a, V) =

(', 6", V).
De plus,
0" (r"y = 0"(01(a)) = 0" (7))
= 90(0[) — To
= Té — To
= T

Enfin, comme 8y = @ hors de V et g = 0" 00 hors de Vy,on a 6 = 8" o ¢’
hors de V.

D’out le résultat.
- a=ai(al)

On a la dérivation de typage suivante :

O(T) ar : Oubli(r) 7 O(T) Fal i) (ppp.)
0(0) Fa(ay) 7

L’hypothése de récurrence appliquée & a; nous donne
(11,01, V1) = Infére(T, a1, V)

avec Oubli(r)) — 7 = 07 (71) et = 07 o f; hors de V', pour une certaine
substitution simple 6.

On a en particulier 8/ (01(I')) F af : 7§ et, d’aprés la remarque faite en
début de preuve, V3 N VL(6,(T)) = 0.

On peut donc appliquer ’hypothése de récurrence & af, ce qui nous donne
(72,02, V2) = Infére(6,(T), ay, V1) avec 75 = 04 (72) et 6 = 04 o 2 hors de
V1, pour une certaine substitution simple 6% .

Soit a € V5 et @y la substitution qui associe 7 & « et 05 (o) & toute autre
variable o'.

Alors Oubli(r)) — 7 = 6{(m) = 04(02(m1)) = 0u(02(71)) (car a est hors
de portée de 05 et « & VL(7)).

D’autre part, 8o (Oubli(m) = «) = 6 (Oubli(m2)) = 7 = Oubli(r}) =
(car o € VL(72)). Les types 62(71) et Oubli(m2) — « sont donc unifiables :
il existe 03 et V5 tels que (3, V3) = mgu(fz(m ), Oubli(m2) — o, Vo \ {a}).
De plus, il existe une substitution 6 telle que 8y = 6" o 63.

On peut supposer que cette substitution est simple. En effet, si o’ # «,
alors (0" of3)(a’) = 04 (o) et 04 (') est simple. D’autre part, (0" ofs)(a) =
7. 51 7 est simple, on peut conclure. Supposons donc que 7 n’est pas simple.
Tl suffit de montrer que la restriction de §” aux variables libres de 03 («) est
simple. Comme la restriction de fy aux variables libres de 7 est simple, elle
n’introduit pas de nouveaux types de classes ou types d’objets complets a
71. Ce type doit donc avoir la forme 74 — 73 ol 73 n’est pas simple. Alors,
(0" 0 03)(m3) = 7 = 0/ (73). Comme 67 est simple, la restriction de " aux
variables libres de f3(73) = 03(a) 'est aussi, ce que ’on voulait montrer.
Posons alors 7/ = O3(«), V! = V3, 0/ = 03003 00;. On a Infére(T',a,V) =
(', 6", V).
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De plus,

0(r) = 0"(0s(a))
= 90(0[)

= T

Il ne reste plus qu’a montrer que § = ¢ 0 6’ hors de V. On a 6" o 6’ =
6" 06306300, =000s00;. Soit o« ¢ V. D’aprés la remarque faite en
début de preuve, o € VL(61 () puis o & VL((f2 o #1)(a’)). De plus, les
variables de ¥} sont hors de portée de 6; et donc V4 N VL(6;(a’)) = 0.
D’ou :

(0" 08)(a') = (0go0b20861)()
Y oby06)(a)
" 91)(0/)

1
a’)

(
(
o(
D’on le résultat.
—a=1letaz=d} inag
On a la dérivation de typage suivante :

(T) Faj -7 O(T); 2 :gen(r,0(T)) Fay: 7 (

LET)
GT)Fletx =daf inay: 7

L’hypothése de récurrence appliquée & a} nous donne
(11,61,V1) = Infére(T', a}, V)

avec 1o = 0 () et 8 = 07 o 01 hors de V|, pour une certaine substitution
simple 7.
On a en particulier #(T') = (87 o 61)(T'). On vérifie facilement que le
schéma de type 07 (gen (7, 01(T'))) est plus général que le schéma de type
gen (07 (m1), 07 (61(T))) = gen(r, #(T')). Par conséquent, le lemme 15 nous
donne :

O(T);z : 0 (gen(m,61(T))) Fay: 7
c’est-a-dire

07 (01(T); 2z : gen(m, 61 (1)) Fay = 7
De plus, Vi NVL(01(T); 2 : gen(7y,61(T))) = Vi N VL(A1(T)) = § (d’apres
la remarque faite en début de preuve).
On peut donc appliquer ’hypothése de récurrence & aq, ce qui nous donne
(72,02, V2) = Infére((61(T);x : gen(m,01(T))), a1, V1) avec 7 = 04 (72) et
07 = 04 o 05 hors de Vi, pour une certaine substitution simple 65.
Posons 7/ = 1o, V! = V2, 0/ = 0300, et 0" = 6. On a Infére(T',a, V) =
(7',6", V') et 8 est simple.
De plus,

0" (") = 05(m)

= T



CHAPITRE 3. SYNTHESE DE TYPE 80

Il ne reste plus qu’a montrer que 6 = 6” 06’ hors de V. On a §" o/ = 64 o
5 001. Comme les variables de V; sont hors de portée de 61 et 64 0y = 67
hors de V1, on a alors 8" off = 606y hors de V. D’ou, finalement, # = 8" o6’
hors de V' comme désiré.

—a=ay.l

On a la dérivation de typage suivante :

O(T) Fay: Obj(L, ) (

SELECTION-PRIVEE)
O(T) Fayd: L)

avec T = L(I).

L’hypothése de récurrence appliquée & a; nous donne
(1,01, V1) = Infére(T, a1, V)

avec Obj(L,1p) = 0{(r]) et & = 0 o 61 hors de V| pour une certaine
substitution simple 6.
Comme 07 est simple, 7| s’écrit Obj(L1, ).
Posons 7 = L1(1), V' = Vi et 0 = 6.
On vérifie aisément que ces valeurs conviennent.
- a= al.ll;q(x)all
On a la dérivation de typage suivante :
O(T) Fay: Obj(L, )
G(T); 2 : Obj(L,m0) Faj = 7 Oubli(7)) = L(I) (
(1) F (a1 l=g(x)d)) : Obj(L, 7o)

REDEFINITION-2)

avec T = Obj(L, ).

L’hypothése de récurrence appliquée & a; nous donne
(r1,61,V1) = Infére(T', a1, V)

avec Obj(L,1p) = 0{(r]) et & = 0 o 61 hors de V| pour une certaine
substitution simple 6.

Comme 07 est simple, 7| s’écrit Obj(L1, ).

On a alors 87 (61 (T);x : Obj(L1,71)) F a} : 7§ et, d’aprés la remarque faite
en début de preuve, Vi NVL(6,(T); 2 : Obj(Ly, 7)) = V1 N (VL(61(T)) U
VL(0bj (L1, m))) = 0.

On peut donc appliquer ’hypothése de récurrence & af, ce qui nous donne
(72,02, V2) = Infére((6,(T);x : Obj(Ly,m)),a}, V1) avec 15 = 04 (m2) et
07 = 04 o 05 hors de Vi, pour une certaine substitution simple 65.

On aalors 05 (02 (L1 (1)) = 0/ (L1(1)) = L(1) et 85 (Oubli(rz)) = Oubli(r)) =
L(!). Les types 62(L1(1)) et Oubli(r) sont donc unifiables : il existe 3 et
V3 tels que (03, V3) = mgu(f2(L1(1)), Oubli(r2), V2). De plus, il existe une
substitution " telle que 84 = 6" 063. Comme 6/ est simple, on peut choisir
6" simple.

Posons alors 7/ = (03 0 62)(0bj (L1, 7)), V' =V et 8 = 0300500,

On a Infére(T, a, V) = (7,0, V).
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De plus,

9//(7_/) — 9”((93092)(0bj(£1a7—1)))
= (64 005)(0bj(L1,71))
= (0))(0bj(L1, 7))
= Obj(L,m) =T

Il ne reste plus qu’a montrer que § = 6" o 6/ hors de V. On a 6" o 6’ =
0" 0ofz 00300 = 0 ofly of. Soit & & V. D’aprés la remarque faite
en début de preuve, les variables de V; sont hors de portée de 1 et donc
Vi NVL(61(a’)) = 0. Dot :

(0" 08) (o) = (05 06s001)(c)
(67 0 01)(a")
= 4(d)

D’on le résultat.
— a =new’® aq
On a la dérivation de typage suivante :
O(T) Fay: CUL, 7, D, Py)

D=domfl  7=(L]p,) (CLASSE-CREATION)
O(T) Fnew"™ ay : 7

L’hypothése de récurrence appliquée & a; nous donne
(r1,61,V1) = Infére(T', a1, V)

avec CU(L, 7, D, Py) = 0/(r]) et § = 07 o6 hors de V', pour une certaine
substitution simple 6.

Comme 0 est simple, 7 s’écrit Cl(L1, 71, D, Py). De plus, comme dom £1 =
dom £, on a bien dom £ = D.

D’autre part, 0 () =7 = (L]p,) = 07 ({(L1|p,)). Les types 1 et (L1]p,)
sont donc unifiables : il existe @5 et V3 tels que (62, Va) = mgu(r, (L1]p,), V1).
De plus, il existe une substitution 6" telle que 87 = 6" o 5. Comme 0/ est
simple, on peut choisir 6" simple.

Posons 7/ = 03(7y), V' = Vo et @ = 6300,

On a Infére(T, a, V) = (7,0, V).

De plus,

P = 0 ()

= 0/(n)

= T
Finalement, 8”08 = 0 hors de V. En effet, on a §”’ 0’ = 8" 03060, = 0] 06,
et, d’autre part, ) o 01 =  hors de V.
D’ou le résultat.

— a = object (#) d end

Clair
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—a=(a1:m <1
On a la dérivation suivante :
G(F) F ay . 90(7’0)
Fr<7 g simple
O(T) F (a1 : 1o < 78) 1 00(7Y)

(CLASSE-COERCION-2)

avec 7 = Oy (7).
L’hypothése de récurrence appliquée & a; nous donne

(11,01, V1) = Infére(T, a1, V)

avec Oy (19) = 07 (7]) et 6 = 0) o6 hors de V', pour une certaine substitution
simple 6.

On peut supposer que les variables libres de 7o et 7 soient dans V;. En
particulier, elles sont distinctes de celles de 7. Il existe alors une substi-
tution simple 8f telle que 87 (7o) = bo(70), 05 (7)) = o (7)) et 8y = 67 hors
de V1. Les types 7y et 71 sont alors unifiables : il existe f5 et V3 tels que
(02, Va) = mgu(m, 70, V1). De plus, il existe une substitution 6" telle que
6f = 6" o 05. Comme 8 est simple, on peut choisir §” simple.

Posons alors 7/ = 02(7)), V' = Va et 8 = 05 0 6.

On a Infére(T, a, V) = (7,0, V).

De plus,

0"(t") = 0"(02(g))
= 05(m)
= Oo(rg)

= T

Il ne reste plus qu’a montrer que § = 6 o 6’ hors de V.

En effet, " 06" = 0" 0f300, = ] 0. De plus, les variables de 1} sont hors
de portées de 01 et 8 = 0] hors de V;. Par conséquent, 0} o 6; = 6] o 6
hors de V;. Et, finalement, 6" 0 ¢/ = 8} 0 6; = 6 hors de V.

—d= 0
On a la dérivation suivante :

To simple (CLASSE-VIDE-2)
O(0),z:mo FO: ClUD, m0,0,0)

avec 7 = Cl(0, 70,0, 0).
Soit a € V. Soit, 8’ I'identité. Soit 8” la substitution qui associe 7y & a et
qui est égale a 6 ailleurs.

Posons 7 = Cl(0, a,§,0), et V! =V \ {a}.
On a InféreCorps(T', 2, d, V) = (7, 0", V").
De plus, 6”(7') =7 et § = 6" 00 hors de V.
D’on le résultat.

— d = dy;abstract
Clair
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— d=dy;methodl = a
On a la dérivation de typage suivante (régle CLASSE-DEFINITION-2) :

H(F),l‘ :To F d1 : Cl([:,TQ,D,'P)
(T); 2 - Obj(L, 7o) Fa:7)  Oubli(r) = £(I)
O(T),z : 70 F (di;methodl =a) : CU(L, 7, D U{l},P)

avec T = Cl(L, 70, DU {l}, P).

L’hypothése de récurrence appliquée & d; nous donne
(r1,61,V1) = InféreCorps (T, z,d1, V)

avec 7 = Cl(Ly1,71,D1,P1), CUL, 70, D, P) = 0/({) et § = 0] o 6, hors
de V, pour une certaine substitution simple 7.

On a en particulier 0/ (01 (T); 2 : Obj(L1,71)) F a : 7 et, d’aprés la re-
marque faite en début de preuve, Vi N VL(A1([);z : Obj(Ly, 7)) = 0.

On peut donc appliquer ’hypothése de récurrence a a, ce qui nous donne

(72,02, Vo) = Infére(0, (T); x : Obj(L1,71),a, V1)

avec 7, = 04 (72) et 0 = 04 005 hors de V1, pour une certaine substitution

simple 65

On aalors 05 (02 (L1 (1)) = 0/ (L1(1)) = L(1) et 85 (Oubli(rz)) = Oubli(r)) =
L(!). Les types 62(L1(1)) et Oubli(r) sont donc unifiables : il existe 3 et

V3 tels que (03, V3) = mgu(Oubli(rz), 62(L1 (1)), Va).

De plus, il existe une substitution 6" telle que 65 = 6" o 85. Comme 8% est

simple, on peut choisir 6" simple.

Posons alors 7 = (3 0 03)(ClU(Ly, 7, D1 U{l},Pq1)), VI = Vs et & =

93 o 92 o] 91.
On a InféreCorps(T', 2, d, V) = (7, 0", V").
De plus,
0"(r') = 0"((05 0 02)(Cl(Ly, 71, D1 U{I}, Pr)))

= (05 002)(Cl(Ly, 71, D1 U{l}, P1))
= 0/(ClULy, 7, D1 U{l}, Py))
— QL7 DU{l},P) =T

Il ne reste plus qu’a montrer que § = ¢ 0 6’ hors de V. On a 6" o 6’ =
6" 00300300, = 04 08y 00;. Soit o/ ¢ V. D’aprés la remarque faite
en début de preuve, les variables de V; sont hors de portée de 1 et donc
Vi NVL(61(a’)) = 0. Dot :
(0" 08) (o) = (05 06s001)(c)
= (07 0 61)(c)
= 4(d)

D’out le résultat.

— d=d;;rename/ as [’

Clair
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— d =dy;public!
Clair
— d = dy;inherit a

On a la dérivation de typage suivante :

O(T),z :mo b dy: CU(L,m,D,P)
OT)Fa: CUL 1, D', P)
L€ dom £ dom L)'= 1) ¢y pgep-Henrmace)
6(T),z : 7o F (dy; inherit a) :
Cl(L; L), 70, DUD', PUP)

et 7= Cl((L; L), 70, DUD , PUP).

L’hypothése de récurrence appliquée & d; nous donne
(r1,61,V1) = InféreCorps (T, z,d1, V)

avec 71 = Cl(Ly,71,D1,P1), CL(L, 170, D,P) =6Y(7]) et § = 07 06 hors
de V, pour une certaine substitution simple 6.

On a en particulier 8/ (8,(T)) F a : Cl(L, 7, D', P’') et, d’aprés la re-
marque faite en début de preuve, V3 N VL(6,(T')) = 0.

On peut donc appliquer ’hypothése de récurrence a a, ce qui nous donne
((Cl(ﬁz, T2, Dz, 7?2), 92, Vz), 92, Vz) = Infére(91 (F), a, Vl)

avec CI(L, 70, D', P") = 04 ((Cl(L2, T2, D2, P2), 02, V2)) et 8 = 0 005 hors
de V1, pour une certaine substitution simple 6% .

On a alors 04(02(L1)) = 07(L1) = L(I) et 04(Ly) = L' Comme VI €
domL NdomL', on a (£;L£) = (L'ymty) et donc 05((02(L1); L2)) =
04 ((L2;02(L£1))) Les types (02(L£1); L£2) et (L2;62(L1)) sont donc unifiables :
il existe O3 et Vs tels que (03, Va) = mgu((02(L1); La), (L2;602(L1)), V)
De plus, il existe une substitution 84 telle que 85 = 0% o 3. Comme 07 est
simple, on peut choisir #4 simple.

Alors, 05((05 o 02)(m)) = 04(02(m1)) = 0/ (m) = 71 et 04(03(m2)) =
04 (m2) = 7. Les types (03 o #l2)(m1) et O3(m) sont donc unifiables : il
existe f et Vj tels que (04, Va) = mgu((fs o 02)(71), 05(72), Va).

De plus, il existe une substitution 6" telle que 6§ = 6" 0 84. Comme 0% est
simple, on peut choisir 6" simple.

Posons T/ = (94 o] 93)(01((92([,1), [,2), Tz,Dl UDQ,Pl UPQ)), 9/ = 94 o] 93 0]
92 091 et V/ = V4.

On a InféreCorps(T', 2, d, V) = (7, 0", V").

De plus,

0"(7") = 0"((84005)(Cl((62(L1); L2), T2, D1 UDo, P1 UP2)))
= 6/2/(01((92(£1)5£2),72,D1 UDQ,Pl UPZ))
= Cl((L; L), 7, DUD , PUP) =T

Il ne reste plus qu’a montrer que § = ¢ 0 6’ hors de V. On a 6" o 6’ =
0" 0fs00300;00, =0 00y00;. Soit &' ¢ V. D’aprés la remarque faite
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en début de preuve, les variables de V; sont hors de portée de 1 et donc

Vi NVL(61(a’)) = . Donc :

(9” o 9/)(0/) = (9/2/ ofs o0 91)(0/)
(07 0 01)(a")
= 4(d)

D’out le résultat.

3.2 Simplification du langage

3.2.1 Annotations de types redondantes

Avec les restrictions que nous avons faites pour assurer la complétude de
I’algorithme de type, une partie de 'information de type contenue dans ’écriture
des expressions devient redondante : elle peut en effet étre retrouvée a 1’aide de
I’algorithme de synthése de type.

C’est en particulier le cas pour l’expression de création d’objets new” a.
Supposons en effet donné un environnement I'. Comme le typage est principal,
il existe une substitution fy et un type my tels que 0(T') F a : 15 et tels que, si
O(T) F a: 7, alors il existe une substitution simple #; telle que 6, (7p) = 7. Pour
typer I'expression new” a, on doit utiliser la régle de typage CLASSE-CREATION
que nous rappelons ci-dessous :

IT'ka:ClL, 7 D,P)
D =dom[L = {L|p)

Ttonew” a: 7

Il doit donc exister un type 7 de la forme CI(L, 7', D, P), et tel que 7 = (7).
Comme 6, est simple, le type 7 est de la méme forme, et posséde de plus le
méme ensemble de méthodes publique P. Cet ensemble est donc indépendant
du jugement de typage #(T') - @ : 7 considéré. L’annotation de ’expression
new” a par un ensemble de méthodes publiques peut ainsi étre retrouvée par
I’algorithme de synthése de type. Elle pourrait donc étre omise.

Une simplification similaire est possible pour les coercions de classes (a :
' < 7). En effet, I’étude des régles de traduction définissant le jugement
' < 1 = a (figure 2.11 de la section 2.3) montre que la fonction de traduction
a est déterminée par la donnée de 7 ainsi que des ensembles D des méthodes
définies et P des méthodes publiques du type 7. Comme nous venons de le
voir, ces ensembles sont indépendants du type 7 tel que 6(T') F a : /7. 1l serait
donc possible de n’exiger que la donnée du type 7 : (a < '), les informations
nécessaires a la compilation de cette expression pouvant étre retrouvées par
inférence de type.

3.2.2 Introduction des méthodes et méthodes publiques

Dans le corps des classes, les méthodes doivent étre explicitement introduites
et rendues publiques (constructions abstract [ et public /). Nous montrons
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maintenant comment utiliser la synthése de type afin de rendre ces constructions
implicites.

L’introduction des méthodes est explicite afin que la traduction d’une classe
en un prototype (donnée en section 2.3) ne dépende pas de son type. En effet, le
domaine du dictionnaire d’un prototype doit étre égal au domaine de la rangée £
de son type Prot(L, 7, D) (régle de typage PROTOTYPE donnée en section 2.2.4).
Or cette rangée £ est la méme que celle du type de la classe CI(L, 7, D, P). Le
domaine de cette rangée devrait donc étre indépendante du typage. On peut
cependant remarquer que le domaine du dictionnaire d’un prototype ou d’un
objet n’est pas observable par la sémantique : le comportement d’un prototype
ou d’un objet ne change pas si ’on étend son dictionnaire. Il suffit donc en fait
que le dictionnaire du prototype obtenu contienne au moins toutes les méthodes
utilisées dans le corps de la classe. On peut donc utiliser une rangée extensible
w comme en section 2.1.2 lors de la synthése de type. Le domaine de la rangée w
du type synthétisé fournit alors un sur-ensemble des méthodes privées utilisées
par la classe, ce qui permet de définir un dictionnaire ¢ suffisamment large pour
le prototype.

Les méthodes doivent étre rendues explicitement publiques pour une raison
différente : le typage ne serait pas principal autrement. En effet, considérons la
régle de typage concernant la création d’un objet :

I'ta:ClL,7,D,P)

D =dom/L T=(Llp) (CLASSE-CREATION)
IT'tnew” a: 1

Si P n’était pas précisé, on pourrait dans certains cas choisir de rendre un plus
ou moins grand nombre de méthodes publiques : le nombre minimal de méthodes
publiques est donné par les méthodes de 7 dans un typage principal (T') F a : T,
mais un choix d’un type 7 plus précis permet d’avoir plus de méthodes publiques.
Cependant, une maniére de garder le typage principal sans avoir & spécifier
explicitement P est de dériver cet ensemble d’un typage principal #(T') + a :
Cl(L,7,D,P) du corps a d’une classe : I’ensemble P peut étre défini comme
I’ensemble des méthodes apparaissant dans le type 7 d’un tel jugement principal.
Si le programmeur désire un plus grand nombre de méthodes publiques, il a
toujours la possibilité d’ajouter une contrainte de type augmentant le nombre
de méthodes de 7. On peut ainsi par exemple garder pour cela la construction
public/, en ne la considérant que comme une annotation de type.

3.2.3 Simplification du type des classes

Le type d’une classe Cl{w,7,D,P) est relativement compliqué, et il serait
intéressant de pouvoir n’en montrer qu’'une version simplifiée & 'utilisateur.
Nous supposons comme nous venons de le proposer que le type d’une classe
contient une rangée ouverte w et que dans un typage principal ’ensemble des
méthodes publiques P du type d’une classe Cl(w, ,D,P) soit exactement les
méthodes de 7.

Une premiére source de complication est que le type de la classe contient deux
séquences de types de méthode w et 7. On peut cependant remarquer que pour
pouvoir créer un objet & partir d’une classe, les méthodes de 7 doivent également
étre des méthodes de w et doivent de plus avoir le méme type dans 7 et dans w. Il
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serait intéressant d’avoir une contrainte similaire sur le type des classes parentes.
C’est le cas si les régles définissant les contraintes de classes sont modifiées
afin que les méthodes de w ne puissent étre masquées que si elles ne sont pas
présentent dans 7. Alors dans toute classe, les méthodes communes & w et 7
doivent avoir des types compatibles. De plus, comme il faudra éventuellement
que les méthodes de w constituent un sur-ensemble de celles de 7 (ce qui est
toujours possible quitte & instancier le type w), il parait raisonnable d’imposer
cette condition aux types présentés a l'utilisateur.

Avec ces conditions, les méthodes de 7 sont exactement les méthodes de w
apparaissant dans P. D’autre part, les régles de typage imposent que les mé-
thodes définies D soilent un sous-ensembe du domaine de w. Il est alors possible
d’afficher un type de classe simplement, on ne listant qu’une fois chaque mé-
thode et en utilisant des annotations pour indiquer si elle est définie (c’est-a-dire
si elle est dans D), ou si elle est publique (c’est-a-dire si elle est dans P).

3.3 Abréviations

Les abréviations sont habituellement juste une commodité pour le program-
meur : elles lui évitent d’avoir & taper de nombreuses fois un type pouvant étre
large. Cependant, comme les types des objets peuvent étre vraiment trés larges,
les abréviations s’avérent critiques pour les afficher de maniére lisible. Il est donc
nécessaire d’étendre le mécanisme d’abréviations de ML pour qu’il fonctionne
efficacement en présence de types d’objets et de types récursifs.

Il est ainsi important que les abréviations soient propagées autant que pos-
sible : si un type est abrégé, tous les types qui sont unifiés par la suite avec ce
type doivent utiliser si possible cette méme abréviation. D’autre part, une classe
plus importante d’abréviations de types que celle usuellement disponible dans
ML est nécessaire. Ainsi, 1l doit étre possible d’abréger des types récursifs. De
plus, il n’apparait pas suffisant de simplement paramétrer les abréviations par
des variables de type : on a besoin dans certains cas de limiter le type possible
d’un paramétre aux instances d’un certain type. Ces deux points sont détaillés
en section 3.3.1.

Le type d’un objet est en grande partie défini par le type de la classe a
laquelle il appartient. 11 est donc extrémement pratique de s’appuyer sur le
type de la classe afin de définir une abréviation pour le type de ses instances.
Seules quelques annotations de type sont nécessaires, dans le cas des classes
polymorphes. Le programmeur n’a ainsi pas a explicitement définir une abreé-
viation dans ce cas. De plus cette abréviation peut étre utilisée pour le type
du constructeur new a associé & la classe. Nous développerons ce point en sec-
tion 3.3.2.

3.3.1 Abréviations avec contraintes

Les abréviations en ML peuvent étre paramétrées par des variables de type.
Nous avons parfois besoin que ce parameétre soit contraint & étre une instance
d’un certain type. Supposons en effet définies les abréviations suivantes, qui
représentent le type d’un point et d’un point coloré :
type point = < position : int * int >
type point_coloré = < position : int * int; couleur : string >
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Essayons donc de définir une abréviation pour un cercle dont le centre est re-
présenté par un objet ayant au moins les méthodes d’un point. Le type d’un
cercle a donc une variable libre : la variable de rangée du type du centre. On
pourrait paramétrer I’abréviation décrivant le type d’un cercle par cette variable
de rangée :

type ’a cercle =
< centre : < position : int * int; ’a >; rayon : int >

Mais alors, un cercle dont le centre est un point coloré aurait le type :
(couleur:string) cercle

Ce type n’est pas trés intuitif. En effet, une portion de rangée isolée n’a pas
tellement de sens et on aimerait plutét pouvoir parler du type du point dans son
intégralité. De plus, I’abréviation point_coloré ne peut pas étre utilisée pour
rendre ce type plus concis?. On aimerait donc que le paramétre de 1’abréviation
soit le type du point en entier :

type ’a cercle = < centre : ’a; rayon : int >
Le type d’un cercle dont le centre est un point coloré est alors bien
point_coloré cercle

Mais cette abréviation est plus générale que la précédente : son parameétre pour-
rait étre le type int, par exemple. On aimerait pouvoir spécifier lorsque ’'on
définit I’abréviation cercle que son parametre n’est pas arbitraire, mais a bien
une certaine forme (c’est-a-dire, est une instance d’un certain type), ce que 1’on
pourrait écrire :

type ’a cercle = < centre : ’a; rayon : int >
constraint ’a = < position : int * int; ’b >

De maniére plus formelle, une abréviation ¢ serait définie par un ensemble de
type T constituant les paramétres de I’abréviation (et les contraintes qui leur
sont associées) ainsi que par un type 7 spécifiant son expansion : V&.((7) ¢t = mp)
(nous avons quantifié I’équation afin qu’elle soit close, c’est-a-dire qu’il n’y ait
pas de variable libre). La sémantique voulue est que I'expansion de (6(7)) ¢ est
@(7o). Tl est bien entendu nécessaire d’imposer que les variables de 7y soient des
variables apparaissant dans 7, afin que () puisse étre déduit des types 6(7).
Cette sémantique est une généralisation de la sémantique usuelle des abrévia-
tions.

Montrons maintenant comment 'unification sur des types avec abréviations
peut étre définie. Les constructeurs de types sont ajoutés & la grammaire des
types : () t. On suppose que Iexpansion de chaque constructeur est spécifiée
par une équation V&.(7) t = . L’algorithme est une modification de I’algo-
rithme d’unification sur des graphes présenté en section 1.4.4. Nous reprenons
cet algorithme en ajoutant une seconde forme d’équation o = («;*€1) ¢ signifiant
que le type a est 'expansion de D'abréviation ¢. Nous ajoutons également une
régle EXPANSION définissant ’expansion d’une abréviation : un constructeur de
type est remplagé par son expansion ; de plus, on garde une trace du lien entre
le constructeur et son expansion en utilisant la seconde forme d’égalité.

21l y a en fait un troisiéme probléme. En effet, pour pouvoir définir de telles abréviations,
il devient nécessaire de donner une sorte aux paramétre des constructeurs de types. La sorte
peut étre inférée dans le cas des abréviations, mais devrait étre donner explicitement lors de
la définition d’un type abstrait.
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(FusioNNE) (DEcomposE) (GENERALISE)
a=eAa=¢ flai'®) = f(af'€l) = e elo ¢ 7] a & VL(7)
a=e=¢ flai €y = e A (o = al)i€! da.eAa=T

(CoMMUTE)

(my :ag;a)) = (Mm@ as;ab e

)i
Ja'. (mz :ag;ad) =eAa) = (ma:ag;a’) Aab = (my :ag;a)

(EXPANSION)
(i€ t = va. (i€ t=mn

Jag.3d. ag = (' tAag =m0 = e Ao

el - 7_Z,Z'EI

(1) Dans la régle DECOMPOSE, f est n’importe quel symbole de type, y
compris _ — et (m: _; ).

(2) Afin d’assurer la terminaison, la régle GENERALISE doit étre restreinte
au cas ol 7 nest pas une variable de type et « apparait dans la multi-

équation e mais aucun des termes de e n’est a.

F1a. 3.5: Régles d’unification

Nous supposons que ’expansion et les paramétres d’une abréviation t ne
contient pas d’occurrence du constructeur ¢, et que, de plus, les abréviations que
ces types contiennent ne font pas non plus intervenir le type ¢. Ces conditions
assurent la terminaison de 'unification. Elles ne sont pas trés restrictives. Il est
en effet possible de réécrire une définition (1) ¢ = (m : t) en une définition bien
formée équivalente (2) t = p(a){m : «), dans le sens on le type ¢ vérifiant (1) est
le type donné par (2). Dans le cas d’une abréviation possédant des paramétres
de type, la restriction se traduit pas une contrainte de linéarité : les occurences
de I’abréviation dans son expansion doivent posséder les mémes paramétres de
type que ’abréviation elle-méme.

Montrons par exemple comment se déroule 'unification des types t * o' et
(m : a)yxa, ot le type t s’expanse en (m : int). Nous omettrons la quantification
des variables que nous sommes amener & introduire. On part donc du systéme
suivant (la variable de type ag désigne le type obtenu aprés unification) :

ag = (txa')y = ((m:a)*a)
On commence par appliquer la régle GENERALISE.
ag= (ar*a’) = (asxa)Aay =t Aas = (m: )
On peut alors appliquer la régle DECOMPOSE.
ag= (a1 ¥ YAag =as=t={m:a)Ad =«
La régle EXpANSION donne alors.

ag= (a1 *xd Y Aoy ZasZaz=(m:int) =(m:a) Ao’ Zahaz =t
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On applique alors & plusieurs reprises les régles GENERALISE et DECOMPOSE.
D’abord la régle GENERALISE :

ag = (g x /) Aag = s = a3 = (ag) = (as)A
ag=(m:int) Nas=(m:a)Aa ZaNhazg=t

Régle DECOMPOSE :

ag = (@ xa/) Aap = ag = az = ()N
ag=as=(m:int) =(m: o)A’ Zahazg=t

Régle GENERALISE :

ag=(arxa) Aoy =as=ag = (o) ANag=as = (m: ag;ar) = (M o ag)A
ag=intAar=0Ahas=0Aa' =aAas=t

Régle DECOMPOSE :

ap k) ANap =as = az = (o) Aag = as = (m: ag; ar)A
=ag=itntAar=ag=0Aaz=t

On obtient ainsi un systéme sous forme résolu. Ce systéme d’équations contient
de nombreuses équations inutiles. Pour des raisons de performances, et afin de
présenter un type plus simple a l'utilisateur, on veut garder le moins possible
d’équations. Tout d’abord, il est clair que les variables de type n’apparaissant
qu’une fois peuvent étre éliminées :

ap=(arxad)Aay ={aa) Aaa=(m:a;ar) A’ ZaZintAar=0Aa; =t

On peut alors remarquer que ’équation oy = (ay) pourrait étre dérivée de
I’équation «y = ¢, par expansion de ’abréviation. Plus généralement, pour
chaque équation o = (a;*€) ¢, on voudrait éliminer les égalités dont I'un des
membres est « et s’appuyer sur I’expansion de I’abréviation pour retrouver ces
égalités. Cela donne ici (la variable oy qui n’apparaitrait alors qu’une fois a

également été éliminée) :
ap = (ar*xd)Ad' Za=int Aoy =1t
On peut alors lire aisément la solution :

g =1 % int
a=qao =int

Eliminer des égalités comme nous venons de le faire n’est cependant pas
toujours correct. Considérons donc par exemple ’abréviation définie par a« t =
et essayons d’unifier en particulier le type int ¢ avec son argument : o = int =
a t. On obtient I’équation sous forme résolue suivante : « = int Ao = a t. La
premiére égalité ne peut pas étre supprimée ici, car le fait que ’expansion de
I’abréviation est int serait perdu.

On peut remarquer qu’ici, si I'on ne considére que ’équation o = « ¢ et
que ’on lui applique les régles d’unification, on obtient un systéme o = « ¢
dans lequel la variable « n’est pas instanciée (il n’y a pas d’équation = dont
I'un des membres est cette variable), contrairement au systéme sous forme résolu
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précédent. Cela nous donne en fait un critére complet permettant de déterminer
s1 une équation peut étre éliminée : elle peut 1’étre si et seulement si le nombre
de variables non instanciées n’augmente pas.

Une tel critére est cependant trés cotiteux a utiliser, car il nécessite une
nouvelle expansion des abréviations aprés unification. On peut cependant utiliser
un critére plus rapide mais non complet : on peut supprimer une égalité o = 1
si ’on a une équation a = (a;"€1) t et « n’est accessible par aucun des a;, c’est-
a-dire si les types représentés par les «; ne contiennent pas a. Dans 'exemple
précédent, 1l est alors évident que la simplification n’est pas possible car « est
I'un des paramétres. Dans les rares cas ol cette heuristique échoue, il est toujours
possible d’appliquer le critére complet.

3.3.2 Deéfinition implicite d’abréviations

Il serait pénible d’avoir & définir explicitement une abréviation pour le type
des objets de chaque classe. Cependant, comme le type des classes, qui est inféré,
spécifie assez précisément le type de leurs instances, il est possible d’en dériver
automatiquement des abréviations.

Le type du corps d’une classe est de la forme (£, 7, D, P). D’aprés la régle
de traduction de new, le type d’un objet de la classe est une instance de 7y dont
les méthodes sont les méthodes publiques P de la classe.

On peut imposer que 7y soit de la forme (I : Tllep;r’>. oll 7/ est soit une
variable de rangée soit le type vide. Toute instance de la classe ou de 'une de
ses sous-classes ayant au moins comme méthodes publiques les méthodes de P,
cette contrainte n’est guére restrictive.

Supposons que 7’ soit, une variable de rangée p. Supposons de plus que 7y ne
contienne pas de variables autres que p. On peut alors définir une abréviation
7ttt pour le type de la classe :

p#t=To

Cette abréviation donne la forme du type d’un objet de cette classe ou de
n’importe laquelle de ses sous-classes. On peut également définir une abréviation
t spécifiquement pour le type des instances directes de cette classe :

t= (0)#t

Cette derniére abréviation peut par exemple étre utilisée pour abréger le type
du constructeur associé a la classe. Dans le cas ou 7/ est le type vide, on peut
donner la méme définition aux deux abréviations® :

t=Ft=m

Le type 1y peut avoir d’autres variables libres que p. Les abréviations doivent
alors étre paramétrées, et on a donc besoin d’un moyen de spécifier quels sont
ces paramétres. Considérons donc la classe suivante :

class cercle x = object
method centre = x

3En fait, dans Objective Caml, les classes dont le type 7o n’est pas extensible ne sont pas
autorisées : en effet, 'expérience a montré que ce genre de classe n’était pas utile, et que leur
comportement (une sous-classe ne peut pas ajouter de nouvelles méthodes) était difficile a
comprendre pour 'utilisateur.
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method position = x#position
end
On a 1y = (centre : (position : «a;p’);position : «;p), o (position : «;p’)
est le type du paramétre x de la classe. Une abréviation de type p #t = 19 ne
serait pas correcte car les variables v et p’ ne seraient pas liées par le parameétres
de 'abréviation. La classe doit donc étre annotée pour que ’on puisse en dériver
des abréviations :

class [’a] cercle (x : ’a) = object

method centre = x

method position = x#position
end
La classe comprend maintenant une liste de paramétres de type, entre crochets.
Des annotations de types permettent d’associer a chacun de ces paramétres une
partie du type de la classe (ici, le type (position : «;p’) de la variable z est
associé au paramétre ’a). Il est alors possible de définir les abréviations de la
classe :

(11,p) #tcercle = (centre: T ;position: «;p)

7 cercle = (centre: T ;position: a)

oll 1 = (position : a;p’). Le type de 'expression new cercle est alors 1 —
71 cercle.

Plus précisément, une définition de classe comprend une liste de paramétres
de type a;. Ces paramétres de type a; sont instanciés lors de la synthése de type
a des types 7;. Les abréviations associées a la classe sont alors définies par

(Tla"'aTnap) #t = 70
(r{,...,m)t = (71,...,75,0) #t

En pratique, on a souvent besoin d’utiliser les abréviations associées & une
classe & l'intérieur de la définition de cette classe, notamment pour abréger le
type du constructeur new s’il est utilisé & 'intérieur de la classe. Nous allons
maintenant voir comment permettre cela méme si les abréviations ne sont alors
pas encore complétement définies. Afin de simplifier la présentation, nous sup-
posons que la classe ne comprend pas de paramétre de type (I’extension au cas
général est immeédiate). On peut directement définir I’abréviation #t comme
I’abréviation dont ’expansion est 1. L’abréviation ¢ du type des instances de
la classe est initialement une variable de type fraiche. Au cours de la synthése
de type, cette variable peut étre instancié. On obtient ainsi un type 7. On veut
avoir 1’égalité suivante entre les abréviations associées a la classe : ¢ = (0)#£t.
On doit donc trouver une substitution 6 telle que

0() = 0(r0){0/p}

ol p est la variable de rangée du type 8(rp). Comme il s’avére difficile de résoudre
cette équation directement, nous allons faire deux hypothéses supplémentaires.

La premiére est de supposer que 6(p) = p. Cette contrainte n’est pas res-
trictive en pratique. En effet, si I’équation ci-dessus admet une solution 1, on
vérifie aisément que cette méme équation dans laquelle 1y est remplacé par
0{01(po)/po}t (ol po est la variable de rangée de 1) admet une solution 0
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telle que 2(p) = p (le point clé est que 7 ne contient pas la variable py car
le type #(m:) ne contient pas la variable p). L’utilisateur peut donc ajouter des
annotations & la définition de la classe afin que I’équation ait une solution (en
pratique, ces annotations sont naturellement ajoutées par l'utilisateur, qui ne
s’apercoit donc pas de la difficulté).

La seconde hypothése supplémentaire est que, pour toute variable p’, si
0(p") = p alors p’ = p. On peut justifier cette seconde hypothése en remarquant
que si I'on a une solution telle que 6(p’) = p et p/ # p, alors la substitution
0 = 0;(p) = ) est également solution. En effet, le type #(r;) ne contient pas
la variable p, et donc, d’aprés la premiére hypothése, 7, ne contient pas non
plus cette variable. Il parait donc raisonnable de ne pas prendre en compte les
solutions qui unifient arbitrairement des variables de type & p.

Avec ces deux hypothéses supplémentaires, les solutions de 8(7;) = 0(70){0/p}
sont les mémes que celles de 8(7;) = 8(7{0/p}). De plus si la seconde équation
admet une solution, on vérifie aisément qu’elle admet une solution équivalente
satisfaisant les hypothéses supplémentaires. Enfin, cette derniére équation est
facile & résoudre : la variable de rangée p est généralisée dans le type 19, puis
instanciée au type vide. On obtient ainsi le type 7{0/p}. Il n’y alors plus qu’a
unifier ce type avec le type 7.



Chapitre 4
Reéalisation pratique

Nous décrivons dans ce chapitre la compilation des constructions liées aux
objets dans Objective Caml. Dans un premier temps, nous présentons la com-
pilation des appels de méthode. Puis nous décrivons la compilation des classes.

4.1 Appels de méthodes

Il parait & premiére vue difficile de compiler efficacement les appels de mé-
thodes dans Objective Caml. En effet, on dispose de trés peu d’information au
moment de la compilation : ainsi, pour une fonction let £ x = x#m, la seule
information que 'on ait est qu’a I’exécution 'objet représenté par la variable x
aura une méthode m. Mais I’objet peut appartenir & n’importe quelle classe. Au
contraire, dans des langages comme C++ ou Java, lors d’un appel de méthode,
la classe & laquelle appartient I’objet est connue!. En effet, le programmeur doit
fournir explicitement le type statique de 'objet, et ce type est une classe. On
peut donc traduire le nom de méthode en index dans la table des méthodes
de cette classe. Nous allons voir que ’on peut utiliser un schéma presque aussi
efficace pour Objective Caml.

On cherche donc & associer a un objet et un nom de méthode une fonction.
Les méthodes des objets d’une méme classe sont partagées. Les objets d’une
méme classe contiennent donc un pointeur vers une structure de donnée com-
mune, donnant accés aux méthodes de la classe. On associe globalement, dans
I’ensmeble du programme, & chaque nom de méthode un entier servant d’in-
dex dans cette table. Cette association est effectuée a ’exécution : une table
assoclant aux noms de méthodes leurs index est tenue a jour. Lors de I'initiali-
sation d’un module, la table est consultée afin d’obtenir les index des méthodes
utilisées par ce module. Les index pourraient également étre calculés lors de la
compilation, au prix d’une plus grand complexité de I’éditeur de lien.

Comme les index des méthodes d’un objet ne sont souvent pas consécutifs,
les utiliser directement pour accéder via un tableau aux méthodes consommerait
beaucoup trop de mémoire. Mais une table creuse peut étre réalisée en utilisant
deux niveaux de tableaux (voir figure 4.1). Les index sont divisés en deux : leur
partie haute est utilisée pour le tableau principale, et leur partie basse pour un

IEn fait, un probléme similaire se pose pour les interfaces en Java; I'appel de méthode
dans ce cas est alors plus lent.

94
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Tables secondaires

FiG. 4.1: Accés aux méthodes d'un objet

tableau secondaire. Ainsi, un appel de méthode obj#meth argl .. argn est
compilé en une expression de la forme :

obj.(0).(idx / N).(idx mod N) obj argl ... argn

ol idx est l'index associé & la méthode m. La taille des tableaux reste donc
raisonnable. De plus, plusieurs tableaux secondaires peuvent étre partagés si les
méthodes qu’ils contiennent sont & des positions distinctes. Cette méthode de
compilation des appels de méthodes est due & Kresten Thorup et est utilisée
dans le compilateur Gnu Objective C.

La détermination de la méthode & appeler n’est ainsi que 50% plus lente
qu’en Java ou C++. Elle se fait en temps constant, et par rapport a ces langages,
elle ne nécessite qu’une indirection supplémentaire (deux indirections au lieu
de trois). Le fait que les index ne soient pas fixés statiquement n’est pas un
probléme avec les processeurs modernes. En effet, le cotit d’un appel de méthode
v est esssentiellement déterminé par celui des indirections successives a effectuer,
I’accés a la valeur de I'index et les différents calculs effectués sur celle-ci pouvant
se faire en paralléle. Il ne parait donc pas utile de compliquer ’édition de lien
en choissant les index & ce moment.

Cependant, le cotit d’un appel de méthode reste beaucoup plus important
que celui de I'appel & une fonction connue, c’est-a-dire une fonction dont le
compilateur peut déterminer statiquement ’adresse du code. En effet, lorsque
la fonction n’est pas connue des indirections supplémentaires sont nécessaires
afin d’accéder dans la fermeture de la fonction & son adresse. De plus, une
fonction auxiliaire est d’abord appelée, qui détermine si le nombre d’arguments
passés correspond au nombre attendu et crée une nouvelle fermeture le cas
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échéant. Pour réduire ce coiit, 1l faudrait faire une analyse globale assez fine du
programme, qui permettrait de remplacer un appel de méthode dynamique par
I’appel direct de la fonction lorsqu’une seule fonction peut étre appelée.

Le mécanisme que nous avons décrit s’applique aux méthodes publiques.
Mais il peut étre étendu aisément aux méthodes privées : il suffit d’associer a
celles-c1 des index spécifiques ne correspondant pas & des noms de méthodes.

4.2 Compilation des classes

L’initialisation des classes a lieu au début de ’exécution des programmes
plutét que lors de la compilation ou I’édition de lien. Ce schéma de compilation
permet de minimiser les modifications apportées au compilateur et 1’éditeur
de lien. Il permet également une compilation séparée des différents modules
formant un programme. Le résultat de la compilation d’une classe doit donc
fournir suffisamment d’informations non seulement pour créer des instances de
cette classe mais aussi pour initialiser ses sous-classes.

La formalisation que nous avons présenter au chapitre 2 page 27 suggére de
représenter une classe comme un prototype (section 2.2 page 2.2) : le dictionnaire
¢ donnerait la correspondance entre le nom des méthodes et leur index dans
la table . des méthodes de la classe. Cependant cette représentation nécessite
lors de I’héritage multiple un renommage du dictionnaire de 1'un des prototypes.
Pour des raisons d’efficacité, un tel renommage doit étre évité. Intuitivement,
il faudrait pour cela que le dictionnaire du premier prototype soit connu avant
la création du dictionnaire du second. Ainsi, on peut choisir pour le second
dictionnaire des index qui n’interférent pas avec ceux du premier. Une classe
est donc compilée comme une fonction. Cette fonction prend en argument une
description partielle d’une sous-classe en cours d’initialisation. Elle compléte la
description en y ajoutant les méthodes et les variables d’instance de la classe.
Les informations nécessaires a la création d’une instance sont alors obtenues en
appliquant la fonction & une description vide. Cette application n’est bien siire
faite qu'une seule fois, lors de I'initialisation de la classe. Considérons donc par
exemple la classe suivante :

class d = object
inherit ¢ 3
val x = 1
method m = x
end

Cette classe se traduit approximativement en la fonction suivante :

let class_init desc =
let init_parent = c.class_init desc in
let x_pos = Oo.new_variable desc "x" in
Oo.set_method desc "m" (fun self -> self.(x_pos));
fun self -> init_parent self 3; self.(x_pos) <- 1; self

La fonction commence par appeler la fonction d’initialisation de la classe parente
afin d’ajouter a la description desc les méthodes et variables d’instance de cette
classe. Une fonction init_parent permettant d’initialiser les variables d’ins-
tance de la classe parente est alors retournée. Puis une variable d’instance x est
ajoutée a la description de la classe par ’appel de la fonction Oo.new_variable.
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Cette fonction retourne la position de la variable d’instance dans ’objet. Une
méthode m est ensuite définie. Le corps de cette méthode fait référence a la
variable d’instance x et utilise donc la variable x_pos pour obtenir sa position
dans I’objet self. Finalement, une fonction permettant I'initialisation des ob-
jets de la classe est retournée. Celle-ci appelle init_parent afin d’initialiser les
variables d’instance de la classe parente, puis fixe la valeur de la variable x.

Détaillons plus précisement certains points. Comme les méthodes publiques
ne peuvent pas étre masquées, I’ensemble des méthodes publiques d’une classe
et de ses super-classes est connu lors de I'initialisation de cette classe. La des-
cription de la classe desc peut donc étre initialisé avec cet ensemble. La fonction
Oo.set_method peut ainsi déterminer si la méthode qu’elle ajoute est publique
ou privée.

Une contrainte de classe (a : 7 < 7') permet de masquer certaines méthodes
et variables d’instance ainsi que d’oublier la définition d’autres méthodes. Une
méthode masquée ainsi ne doit pas avoir le méme index dans la table des mé-
thodes qu’une méthode de méme nom apparaissant dans une sous-classe. De
maniére similaire, si la définition d’une méthode est oubliée, elle ne doit pas
remplacer une définition donnée précédemment dans une sous-classe. Pour cela,
la description desc d’une classe comprend I'index des méthodes déja définies et
I’ensemble des méthodes dont la définition doit étre ignorée. Une classe soumise
a une contrainte est alors compilée en une fonction qui modifie ces valeurs, appel
la fonction d’initialisation de la classe et restaure les valeurs précédentes :

fun desc ->

Qo.narrow desc ...;
let init = ... in
Oo.widen desc;

init

Il est possible d’optimiser I'initialisation d une classe lorsque le corps de celle-
ci commence par de ’héritage : plutot que d’appeler la fonction d’initialisation
du parent, on peut en effet directement réutiliser les informations obtenues pré-
cédemment par 'application de cette fonction & une description vide. Il faut
cependant prendre en compte le fait qu’une méthode peut étre privée dans la
classe parente et publique dans la sous-classe : deux index devront donc étre
associés & une telle méthode. En effet, les méthodes de la classe parente sont
compilées pour appeler cette méthode en utilisant un index privé, et elle doit
également pouvoir étre appelé par I'index publique correspondant & son nom.

Décrivons maintenant la compilation de la construction new c¢. Aprés ini-
tialisation de la classe ¢, on connait les informations nécessaires a la création
des objets de cette classe, a savoir la taille de ses objets, la table des méthodes
et une fonction initialisant les variables d’instance. On pourrait penser qu’il
suffit pour créer un objet de ’allouer, faire pointer son premier champ vers la
table des méthodes de sa classe, puis I'appliquer & la fonction d’initialisation.
Cependant, cette derniére application est généralement partielle, et la fonction
retournée peut trés bien étre appliquée plus tard successivement a des argu-
ments différents. Elle retournera alors & chaque fois le méme objet, initialisé de
nouveau, alors qu’elle devrait retourner un nouvel objet. L’objet doit donc étre
alloué dans la fonction d’initialisation elle-méme. La compilation de la fonction
d’initialisation présentée plus haut doit donc étre modifiée ainsi :

fun self argl ... argn ->
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let self = if self <> () then self else <allouer self> in

La construction new ¢ applique alors simplement () & cette fonction d’initiali-
sation.



Chapitre 5

Un calcul d’objets avec des
vues

Afin de rendre les programmes plus lisibles et plus faciles & maintenir, il
est important de pouvoir subdiviser ceux-ci, et que chaque partie ne donne
directement accés qu’a un sous-ensemble de son contenu aux autres parties.
Les langages & objets fournissent habituellement des mécanismes pour cela. Par
exemple, la définition d’une méthode ou d’une variable d’instance peut étre an-
notée de maniére & en limiter la portée : les composants privés d’une classe
ne peuvent étre accédés que depuis des méthodes définies dans la méme classe.
Cependant, dans ce cas, le choix de rendre un composant privé est fait a priori.
Par conséquent, ’ajout d’une méthode publique & une classe peut nécessiter la
modification de ses sous-classes, et du code dépendant de ces sous-classes, afin
de 'adapter & ce changement. En effet, une sous-classe peut déja contenir une
méthode de méme nom. Cela est bien peu satisfaisant, et on aimerait pouvoir
étendre l'interface d’une classe sans interférer avec la définition de ses sous-
classes. En d’autres termes, il devrait étre possible de masquer les composants
d’une classe a posteriori de maniére & ce que chaque sous-classe puisse sélection-
ner une portion fixe de l'interface de sa classe parente. Riecke et Stone [30] ont
étudié ce probléme et en ont donné une solution élégante. Leur travail ne prend
cependant pas en compte les méthodes binaires, et leur approche ne semble pas
pouvoir s’étendre & ce cas.

En s’appuyant sur leurs idées, nous avons étudié une autre approche, qui
prend en compte les méthodes binaires dés le début. Le calcul de Riecke et Stone
repose essentiellement sur deux mécanismes. Pour la sémantique, un accés pri-
vilégié depuis le corps d’une méthode aux autres méthodes de I'objet courant
permet de rajouter une méthode sans perturber les liaisons entre méthodes déja
existantes. Pour le typage, le masquage des méthodes est obtenu par sous-typage.
Comme les méthodes binaires doivent pouvoir accéder aux méthodes d’un autre
objet que I'objet courant, ces mécanismes ne peuvent étre utilisés. En effet, un
accés privilégié & un objet n’est possible que si la structure de cet objet est
connue en détail. Mais on veut justement pouvoir donner aux objets des types
qui ne décrivent qu’une partie de leur interface. Voici par exemple le type d’un
objet possédant une méthode binaire : 0bj(’a) [x: int; compare: ’a -> bool].
(C’est le type d’un objet ayant une méthode x retournant un entier et une

99
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méthode compare prenant un argument de méme type que cet objet et re-
tournant un booléen. La méthode compare peut tout & fait appeler la mé-
thode x de son argument. S’il était possible de masquer la méthode x par
sous-typage dans une sous-classe, le type d’un objet de cette sous-classe serait
0bj(’a)[compare: ’a -> booll. Mais alors, rien n’empécherait de passer un
objet de méme type & la méthode compare, ce qui est clairement incorrect : rien
ne garantit qu’un tel objet ait une méthode x. Heureusement, d’autres méca-
nismes peuvent étre utilisés. Le renommage permet d’éviter les conflits de noms
et les types existentiels permettent de masquer de I'information. Les noms de
méthodes sont globaux et ne peuvent pas étre soumis & ’a-conversion. Nous
introduisons donc une nouvelle notion : les vues. A chaque objet, nous associons
un ensemble de vues. En plus d’accéder directement & une méthode d’un objet
par son nom, il est possible d’y accéder en utilisant une vue. Les vues sont expli-
citement introduites et ont donc une portée limitée et peuvent étre renominées
librement. Le masquage des vues se fait en représentant un ensemble de vues
par une seule vue 4 ’aide de types existentiels.

Nous présentons un calcul basé sur ces 1dées. Ce calcul n’a pas de notion
de classe : les objets sont dérivés les uns des autres par ajout, masquage et
redéfinition de méthodes. Afin de fournir une présentation plus claire et montrer
que ce calcul peut étre utilisé comme la base d’un vrai langage, nous avons
également défini une extension du calcul avec des classes.

La notion de vue est intéressante en elle-méme. En effet, comme les calculs
d’objets utilisent généralement le sous-typage pour masquer de I'information,
les composants privés d’un objet ne sont accessibles que depuis les méthodes
de cet objet. Au contraire, dans les langages & objets courants tels que Java ou
C++, les champs privés d’un objet sont aussi souvent accessibles depuis d’autres
objets de la méme classe, ou depuis des fonctions amies. Les vues permettent
de modéliser cette fonctionnalité.

5.1 Exemples

5.1.1 Classes simples

Nous commencons par donner quelques exemples écrits dans le langage com-
plet. Une classe est similaire & une fonction prenant en argument une valeur,
ici x0, et retournant un objet. Cet objet est décrit par le corps de la classe.
La classe suivante définit des points. Elle a une seule méthode position, qui
retourne la valeur du paramétre de classe x0.

class point_simple (x0 : int) = object

method position : int = x0
end
Les objets de cette classe sont créés par ’expression new point_simple, de
type int -> 0bj(’a)[position: int] : c’est une fonction prenant un entier
en argument et retournant un objet. Le type de cet objet est paramétré par
une variable de type ’a représentant le type lui-méme. Il liste les méthodes de
I’objet.

Une vue est un nom donnant accés & une interface alternative d’un objet.
Les méthodes peuvent étre appelées ou redéfinies soit directement, soit via une
vue (en utilisant la syntaxe o.[vIm, oll o est un objet, v est une vue et m est
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un nom de méthode). Depuis une méthode d’un objet, les autres méthodes
de cet objet ne peuvent étre appelées que par une vue. En effet, dans notre
calcul, 'interface principale des instances de la classe n’est pas connue, car elle
peut étre complétement modifiée par héritage, en cachant certaines méthodes
et en en rajoutant d’autres. Par contre, I’ensemble des vues ne peut qu’étre
étendu par héritage. Les vues sont introduites par les définitions de classes :
dans ’exemple ci-dessous, une vue v est introduite au début de la classe. Cette
vue est locale & la classe et permet aux méthodes de la classe de s’appeler
mutuellement. La variable moi introduite au début de la classe avec son type ’a
représente un objet de la classe. La méthode position est la méme que celle
de la classe précédente. La méthode déplace retourne une copie de 'objet moi
ol la méthode position a été modifiée de maniére & retourner la valeur de x?
plutét que celle du paramétre de la classe. Ces deux méthodes modélisent une
variable d’instance mutable.
class point [v] (x0 : int) = object (moi : ’a)

method position : int = x0

method déplace (x’ : int) : ’a =

moi.[v]position <- (fun moi -> x’)

end
Les classes peuvent étre étendues par héritage. La classe point_coloré a les
mémes méthodes et variables d’instances que la classe point, ainsi qu’une mé-
thode couleur.
class points_coloré (cO : string) (x0 : int) = object

inherit point x0

method couleur : string = cO0
end

Le type des objets de cette classe est :

Obj(’a)[position: int; déplace: int -> ’a; couleur: string]

(’est un sous-type du type des objets de la classe point. Par conséquent, il est
possible de considérer un point coloré comme un point.

5.1.2 Meéthodes binaires

Etudions maintenant le cas d’une classe possédant une méthode binaire. La
classe comparable a une méthode x retournant un entier ainsi qu’une méthode
égal prenant un argument autre et vérifiant que l'appel de la méthode x re-
tourne la méme valeur pour autre et I’objet lui-méme moi.

class comparable [protected comp] (x0 : int) = object (moi : ’a)
method x : int = x0
method égale (autre : ’a) : bool =
moi. [comp]lx = autre.[complx
end

Il ne serait pas correct de donner & un objet de cette classe le type
Obj(’a)[x :int; égale :’a -> booll

En effet, I'argument de la méthode égale doit avoir une vue comp. Cette vue
doit donc apparaitre dans son type :

Obj(’a)[x :int ;égale :’a -> bool | comp]
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Cela est indiqué par le mot clé protected annotant la vue comp. Ce mot clé
a deux effets. Tout d’abord, la vue reste visible aprés la définition de la classe,
mais est abstraite (il n’est pas possible d’appeler des méthodes via cette vue
en dehors du corps de la classe). De plus, la vue reste présente dans le type
des objets de la classe. Par conséquent, la vue se comporte comme une marque
indiquant la classe & laquelle un objet appartient. Quand aucun mot-clé n’est
présent (comme dans les premiéres classes présentées), la vue est locale & la
classe et n’apparait pas dans le type des instances de la classe.

Il est possible de définir une sous-classe comparable2 masquant la méthode
x tout en laissant la méthode binaire égale visible. En effet, la méthode égale
n’accéde pas directement a la méthode x de son paramétre, mais utilise la vue
comp. La méthode x est cachée en restreignant la signature de la classe par un
type de classe.

class comparable2 [protected comp2] (x0 : int)
object (’a)
method égale : ’a -> bool
end = object inherit comparable x0 end

Le type d’un objet de la classe est :
Obj(’a)[égale: ’a -> bool | comp2]

De nouveau, une vue apparait dans le type. Ainsi, la méthode égale d’un objet
de la classe comparable2 ne peut étre appliquée qu’a un objet qui posséde égale-
ment la vue comp2. Un tel objet doit étre une instance de la classe comparable2
ou d’une de ses sous-classes. Dans notre calcul, les vues sont toujours héritées
(mais le type d’un objet peut ne montrer que certaines de ses vues). L’objet a
donc également hérité de la vue comp, comme attendu par la définition de la
méthode égale.

5.1.3 Vues publiques

Il est parfois pratique de pouvoir définir une vue dont le type reste visible au-
dela de la définition de la classe qui I'introduit. Un exemple typique est celui des
fonctions amies, c’est-a-dire des fonctions qui ont un accés privilégié aux objets
d’une certaine classe (un exemple détaillé est donné dans la section 5.3.3). Le
mot clé public est utilisé pour cela.

class point_coloré2 [public pointc] (cO : string) (x0 : int) =
object
inherit point x0
method couleur : string = c0
end

Le type d’un objet de la classe point_coloré2 est le méme que celui d’un objet
de la classe point_coloré, a part la présence de la vue pointec.
Obj(’a)[couleur: string; get_x: int; move: int -> ’a | pointc]

Comme pour la classe comparable, la vue apparait dans ce type. Cependant, la
vue pointc est ici concréte, et il est donc possible d’appeler des méthodes via
cette vue. Ainsi, 1l est possible de créer un objet de la classe point_coloré2 et
d’appeler la méthode couleur via la vue pointc plutdét que directement.

(new point_coloré2 "blue'" 3).[pointc]couleur
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Il serait également possible d’écrire une sous-classe point_coloré2 masquant
la méthode couleur, mais gardant la vue pointc. La méthode ne pourrait alors
plus étre appelée directement, mais il resterait possible de I’appeler via la vue
pointc.

5.2 Calcul de base

Comme dans [13], le calcul distingue deux sortes d’objets par leur type :
les prototypes et « wvrais objets ». Des méthodes peuvent étre ajoutées & un
prototype, mais le sous-typage sur les prototypes est I'identité : masquer une
méthode d’un prototype est une opération explicite. Au contraire, le sous-typage
en largeur est autorisé sur les vrais objets, mais ils ne sont pas extensibles. Un
prototype peut étre transformé en objet par sous-typage.

Dans ce calcul, les prototypes peuvent avoir des méthodes abstraites. Ce
n’est pas une nécessité et il serait facile de décrire une variante du calcul sans
méthodes abstraites. Cependant, afin d’assurer la correction d’un calcul avec
masquage de méthodes et ajout de méthodes, la redéfinition de méthodes et
I’ajout de méthodes doivent étre deux notions distinctes. En effet, dans le pre-
mier cas, les méthodes déja existantes devront utiliser la nouvelle définition de la
méthode, alors que dans le second cas, le comportement des méthodes déja exis-
tantes doit étre inchangé. Plutét que d’utiliser ces deux opérations comme primi-
tives comme dans [30], nous avons préféré décomposer 1’ajout d’une méthode en
I’ajout d’une méthode abstraite suivi de la redéfinition de cette méthode. Nous
pensons que ces derniéres primitives sont plus simples et plus orthogonales. De
plus, elles permettent de définir des méthodes mutuellement récursives.

5.2.1 Syntaxe

La syntaxe du langage est présentée dans la figure 5.1. Une vue est un nom
donnant accés & une collection de méthodes d’un objet. Les vues sont explici-
tement introduites : la construction p(k : t)a définit une nouvelle vue k de type
t, dont la portée est limitée & ’expression a. Cette construction est similaire
a celle utilisée dans [33] pour représenter des emplacements mémoires (ce qui
permet de formaliser les références), et a la construction v du m-calcul [20]. Le
type d’une vue ((a)[L] est le type des méthodes auxquelles elle donne accés :
une fonction des noms de méthode vers les types, paramétrée par une variable
de type a représentant 1’objet auquel on accéde via cette vue.

Une expression ((z : a)[L : £]§ définit un objet. La variable & représente
I’objet lui-méme et la variable de type « représente son type. La fonction L des
noms de méthodes vers les expressions définit les méthodes de 1’objet. Leurs
types sont donnés par la fonction £, des noms de méthodes vers les types.
Une méthode peut étre accédée soit directement (via l’interface principale de
I’objet) soit par une vue (qui fournit une interface alternative a 1’objet). Dans
les deux cas, le nom externe de la méthode est traduit en son nom interne par un
dictionnaire ¢ (un dictionnaire est une fonction injective des noms de méthodes
vers les noms de méthodes). Par conséquent, un objet porte un dictionnaire ¢
pour son interface principale et une fonction ® des vues vers les dictionnaires
pour ses interfaces alternatives.
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an=2x Variable
| Az : T)a Abstraction
| a(a’) Application
| (z:a)[L: L)% Objet

| a.l

| a.xl

|als=g(e:a)d

| ol =s(z :a)d

| plk - t)a

| (@)

| al,

| pack @ as 7 hiding K

| open a as [k, 2] in o
Tz«

| 7 — 7'

|t

|12

| 3(k)7
t o= ((a)[L]

Allocation d’une méthode

Masquage d’une méthode

Sélection d’une méthode

Sélection d’une méthode via une vue
Redéfinition d’une méthode
Redéfinition d’une méthode via une vue
Introduction d’une vue

Ajout d’une vue

Remplacement d’une vue

Masquage

Ouverture

Variable de type

Type fonctionnel

Type d’un objet

Type de prototype

Abstraction d’une vue

Type d’une vue

Fia. 5.1: Syntaxe du calcul de base
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Le type d’un objet tx est composé du type de son interface principale t et
d’une liste K de vues. Le type d’un prototype té contient également la liste A
des noms de ses méthodes abstraites.

La construction a + (I : ¢(a)7) ajoute une méthode abstraite [ de type
a l'objet a. La variable de type a représente le type de cet objet. Symétrique-
ment, la construction @\ ! permet de masquer une méthode /. Ces constructions
n’affectent que 'interface principale de 'objet. En effet, de telles constructions
n’auraient pas de sens pour les autres interfaces car les vues ont un type fixe.

Les méthodes peuvent étre appelées soit directement (a.l) ou par une vue
(a.xl). L alternative existe également pour la redéfinition d’une méthode : a.l =¢(z :
a)a’ et axl =gz @ a)d’. Il n’est possible de redéfinir une méthode que si elle
apparait déja dans l'interface de I'objet. L’extension d’un objet se fait en lui
ajoutant une méthode abstraite puis en la redéfinissant.

Une vue k peut étre ajoutée a un objet ({a)x) si elle a le méme type que
I'interface principal de 'objet. Il est également possible de remplacer 'interface
principale d’un objet par l'interface d’une de ses vues en sélectionnant cette
vie : al,.

Les opérations standards de masquage a ’aide de types existentiels [8] per-
mettent d’abstraire les vues.

5.2.2 Sémantique dynamique

Nous avons défini une sémantique & réduction & petits pas pour notre calcul.
La relation de réduction locale — est définie dans la figure 5.2. Il est fait usage
dans cette figure de plusieurs opérations de substitution, écrites a{v/az}, a{r/a}
et a{K/k}. Les deux premiéres sont les substitutions habituelles de valeurs et
de types. La troisiéme substitue un ensemble de vues & une vue unique. Elle est
telle que :
K{K'/k} = K\{k}UK'sikeK

= K autrement.

L’ajout de méthodes modifie le type interne £ de ’objet ainsi que son diction-
naire principal ¢ : une méthode fraiche I’ est ajoutée au type L et le dictionnaire
est étendu afin d’associer le nom de méthode interne ! au nom de méthode ex-
terne [. Le masquage d’une méthode n’affecte que le dictionnaire principal : le
nom de la méthode est supprimé du dictionnaire ; ainsi, la méthode n’est plus
accessible via ce dictionnaire. La redéfinition de méthode se fait en modifiant
la liste des méthodes L. Elle peut se faire soit directement, soit via une vue k.
Dans le premier cas, le nom de la méthode & redéfinir est traduit a ’aide du
dictionnaire . Dans le second cas, le dictionnaire associé a la vue k, c’est-a-dire
& (k) est utilisé. Pour I’appel d'une méthode [, la définition ¢(x : a)a de cette
méthode est extraite de L. Puis la variable x est remplacée dans I'expression
a par l'objet et la variable de type « est remplacée par un type convenable.
La capture d’une vue k consiste & lier dans ® la vue au dictionnaire courant
w. La sélection d’une vue k consiste & remplacer le dictionnaire principal par
le dictionnaire ®(k) associé & la vue. Pour l'ouverture d’une existentielle, la
vue k est remplacée par sa valeur effective, c’est-a-dire I’ensemble de vues K,
et la variable x est remplacée par le contenu v’ de ’existentielle. La derniére
régle de réduction permet de pousser l'introduction d’une vue vers ’extérieur
(extrusion).
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Allocation d’une méthode (I’ € dom £ Uimge U, ¢ qom ¢ iMg (k)
(o)L Ll +(s(0)r)  — ()L (L m))g
Masquage d’une méthode
G )L RN — ()L Llgem
Redéfinition d’une méthode

C(z:a)[L: L]
C(z:a)[L: L)%k

=
=

Sélection d’une méthode (v = ¢ (2 : a)[L : L]} et 7= ((a)[L © ¢Y]aom®)

vl — L{g)){r/aH{v/x}
vl — LK) {r/aHv/a)
Manipulation d’une vue
() L: L) — C(z:a)[L: E]g;(k:w)

Crra)L:Lfl,  — Cxra)L: g™
Application
A@:ra)v)  —  afv/a)
Ouverture (v = pack v’ as (k)7 hiding K)
openvas [k,z]ina — a{K/k}v'/x}
Introduction d’une vue (F # [_])

Flpk :t)a] —  p(k:t)F[a]

F1a. 5.2: Régles de réduction
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Deux sortes de contextes d’évaluation, £ et I, sont utilisés pour définir la
sémantique :

E =[] F:=[]
|l 0)E |4 (0 s{a)r)

| Fl=g(x  a)a
| Frl=g(x : a)a
| F.
| F.il
| (F)e
|,
| F(@)
| u(F)
| pack F' as 7 hiding K
| open F as [k, 2] in a

La relation de réduction locale — est étendue en une relation définissant un
pas d’évaluation : @ — a’ si et seulement si il existe des expressions a; et aj
telles que a = E[F[a1]], a1 — a} et o' = E[F[a}]].

Les valeurs sont définies par la sous-grammaire des expressions suivante :

vi= A T)a Abstraction
| ¢(z:a)[L: L)% Object
ack v as 7 hiding K Abstraction de vue

|p g

La sémantique que nous donnons n’est pas déterministe. En effet, lorsqu’une
méthode est ajoutée & un prototype, son nom interne peut étre choisi arbitrai-
rement. Cette sémantique pourrait étre rendue déterministe en utilisant une
fonction de choix associant un nouveau nom de méthode interne a I’ensemble
des noms des méthodes déja présentes (c’est le choix fait dans [30]). On peut
également remarquer que les noms de méthodes internes ne sont pas observables.
Il est donc possible d’identifier les objets et les prototypes modulo renommage
de leurs méthodes internes.

5.2.3 Systéme de type

Un environnement contient des liaisons de variables et de vues. Il contient
également des hypothéses de filtrage, c’est-a-dire I’hypothése qu'un type « est
un type d’objet possédant au moins un certain ensemble de vues K (ce n’est
pas la méme notion de filtrage que celle introduite par Bruce [6], mais les deux
notions sont similaires : les types filtrés par un certain ensemble de vues ont une
forme similaire, sans étre nécessairement sous-types d’un méme type).

=0 Environnement vide
|T;(x:7) Liaison de valeur
|T; (o <# K) Hypothése de filtrage

|T; (k1) Liaison de vue
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| T; (k) Liaison de vue abstraite

Les régles de typage font usage de trois sortes de jugements : des jugements
de typage I' F a : 7, des jugements de sous-typage I' b 7 < 7/ et des jugements
de filtrage I' F o <# K.

Un type 7, un type de vue ¢, une expression a sont fermés par rapport a un
environnement [' si toutes leurs variables sont liées dans ’environnement. Un
environnement [' est fermé si tous les types et les types de vues de son image
sont fermés par rapport & I'. Un jugement de typage I' - a : 7 est fermé si T
est fermé et a et 7 sont fermés par rapport & I'; un jugement de sous-typage
I' 7 < 7/ est fermé si T est fermé et 7 et 7/ sont fermés par rapport a T.
On fera ’hypothése que tous les jugements considérés sont fermés, et qu’aucune
variable n’est liée deux fois dans un environnement.

Certaines régles de typage nécessitent qu’une variable de type a apparaisse
en position covariante dans un type 7 (ce qui sera noté coq(r)). Une variable
de type « apparait en position covariante dans un type 7 si I'une des conditions
suivantes est vraie :

— «a n’est pas libre dans 7;
- Test o

— 7 est de la forme 71 — ™ et o apparait en position contravariante dans 7y
et en position covariante dans 75 ;

— 7 est de la forme 3(k)7’ et o apparait en position covariante dans 7’.

De méme, une variable de type « apparait en position contravariante dans un
type 7 si I'une des conditions suivantes est vraie :

— «a n’est pas libre dans 7;

— 7 est de la forme m — 7 et a apparait en position covariante dans 7 et
en position contravariante dans 75 ;

— 7 est de la forme 3(k)7" et o apparait en position contravariante dans 7.

Les régles de typage sont présentées dans les figures 5.3, 5.4 et 5.5. Nous ne
décrivons que les principales régles de typage. La régle la plus complexe est la
régle PrRoTO. Elle commence par définir les différents composants du type du
prototype. Le type £’ de I'interface principale d’un prototype est obtenu par
traduction du type des méthodes du prototype par le dictionnaire ¢. Les mé-
thodes abstraites A sont les méthodes de £’ qui ne sont pas définies, c’est-a-dire
qui n’apparaissent pas dans la liste des méthodes L du prototype. Les vues K
attachées au prototype sont les vues pour lesquelles la fonction @ définit un dic-
tionnaire. La condition dom £ C dom L U img¢ énonce que les méthodes de £
soit sont des méthodes définies du prototype, soit sont visibles de ’extérieur. La
condition suivante est que £ doit donner le type des méthodes de L. Enfin, la der-
niére condition énonce que les vues du prototype ne doivent pas étre abstraites,
et que le type d’une vue k correspond & la traduction de £ par le dictionnaire
O (k) associé & cette vue. Le type de D’expression a + (I : ¢(a)7) est le type de
I’expression a o la méthode [ a été ajoutée a la vue principale £ et a I’ensemble
A des méthodes abstraites (régle EXTENSION). Le type de I'expression a \ [ est
le type de 'expression a ol la méthode [ a été supprimée de la vue principale
L, pourvu que cette méthode ne soit pas abstraite (régle RESTRICTION). Une
vue peut étre capturée par un prototype (régle VUE-CAPTURE) si son type est
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(Var) (ABs)
(x:71) €T Li(z:mkFa:T
Thz:7 TEAz:ma: 17 >
(APP) (Sus)
'ra:7 -7 a7 'ca:r rer=<7
[ta(ad): 7 F'ta:7
(ProTO)
L'=Loyp A =dom L'\ dom(L o ¢)
K =dom® dom £ C dom L Uimg¢

Pour tout [ dans dom L, T; (o <# K); (z : a) = L(1) : L(1)
Vk € dom® - (k:C(a)[L") eT AL = LoD(k)

PE((x:a)[L: LG :C(a)[ﬁ’]é

(EXTENSION)

ThFa: C(a)[ﬁ]é
TFa+ (1 s(a)r) : C(a)[g; ()l

(RESTRICTION

)
TFa:¢(a)[L]R ledoml\ A
l:

I'ta \ C(a)[£|dom£\{l}]
(VUE-SELECTION)

(SELECTION) I'kFa:r FEr<#K
Fa:r T = (()[L]k kek (k:C(a)[L]) eT
TFad:(LU){r/a} TFagl: (L) {r/a}

(VUE-REDEFINITION)
(REDEFINITION) I'Fa:7 FEr<#K
T'Fa:((a)[L]R kekx (k:Cla)[L]) eT
Ty (a<#K);(x:a)ba L) Ti(a<#K);(x:a)bFa L)
[Ealsc(e:a)a : (o)l TFagles(e:a)d o
(VUE-REMPLACE)
(VUE-CAPTURE) T'kFa: C( )[[/]
(Vus-Ass) [k a:¢(a)lL]g (k- C()[L) eKr
Lik:)kFa:T (k:C(a)[LheT kek
TEpk:ta:T T'F{a), : C(a)[L ]Ku{k} I'kal, :((a)[L]k
(OrpEN)
(Pack) 'ka: (k’)T/
T'Fa:m{K/k} Ly (k);(x:7)Fa:T
I' F pack a as (k)7 hiding K : (k)7 I'Fopend as[k,z]ina: T

Fia. 5.3: Régles de typage des expressions
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(Sus-FLECHE)
(Sus-RerL) F'Fmn<n I'kr <7

'Fr=<r T'kr=mn<1—om

(SuB-OBJET)
(SuB-ProTO) L - L COq ([,/) K’ - K

' ()L =< C(a)[L]] Vke K" (k:{(a)[L"]) € T Acoa (L")
' ¢(a)[£]% < ¢(a)[L] T ¢(a) L]k < ¢(a) [k

(SuB-FILTRAGE)
F'Fa<#XK
Yk € K - (k: C()[C]) €T Acon (L)

I'ta <)k

K
K’

F1c. 5.4: Régles de sous-typage

(FILTRAGE- VAR) (FiLTRAGE-OBJ)
(a<#K)eT K CK K'CK
F'ta<4# K T'F (o)L <# K

F1c. 5.5: Régles de filtrage
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le méme que celui de la vue principale du prototype. La vue est ajoutée a I’en-
semble des vues du type du prototype. Une méthode ! peut étre appelée via une
vue k (régle SELECTION) si cette vue est I'une des vues de 'objet et si elle n’est
pas abstraite. Le type du résultat est le type de la méthode dans cette vue.

5.2.4 Correction

Nous avons montré la préservation du typage par réduction et ’absence de
bloquage.

Préservation du typage par réduction

Théoréme 17 (Préservation du typage par réduction) Si T' F a : 7 et
a—a, adorsTkFad 7

La preuve suivante utilise un certain nombre de lemmes qui sont présentés
plus loin.

Démonstration. Par cas sur la régle de réduction utilisée.

Grace & la transitivité (lemme 24) et a la réflexivité du sous-typage, on peut
supposer sans perte de généralité que, dans la preuve d’un jugement I' - a : 7,
I'usage de la régle de sous-typage SUB alterne avec 'usage d’une autre régle de
typage. Il est également suffisant de ne considérer que les cas ou la preuve ne se
termine pas pas l'utilisation du sous-typage. Enfin, d’aprés le lemme 18, il suffit
de considérer les régles de réduction locale.

—Cz o)L Llg+ (1 sla)r) — ((z : )L = (L5 - T))]g(l:ll) ol
U ¢ dom L Uimg .
La preuve de la premiére hypothése doit se terminer par 'usage de la
régle EXTENSION. On a done '+ {(z : a)[L : £]% : {(a)[L']{ pour des £/,

A et K tels que 7 = {(a)[L5 (1 : T)]ﬁu{l}. Ce jugement doit étre prouver
a ’aide de la régle ProT0. Donc,

L =Loyp
A =dom L'\ dom(L o ¢)
K =dom®

dom £ C dom L Uimge
Quel que soit [ dans dom L, T; (o <# K); (z : o) F L(l) : L(I)
Vk € dom® - (k: C(a)[L") eT AL = Lo B(k)

Soient g = (p; (I =1'), Lo = (L; (' = 7)), L= (L5l =71)) et Ay =
A U {l}. Nous allons prouver que les hypothéses ci-dessus sont toujours
vérifiées aprés la substitution de ¢ par g, de £ par Lo, de £’ par L,
et de A par Ay. Cela terminera la preuve de ce cas, car cela entraine

PE((z:a)[L:Lo]3”: C(a)[ﬁé]é”, c’est-a-dire, ' Fa' : 1
Loopo = (L;(I'=7))o(ps(1=1"))
(L ("=7))op);(l=1)
([,ogo) (I=r1) (I ¢ dom £ Uimg )
Lil=7)

A
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dom £{ \ dom(L o pg) = dom(L’;(l =7))\ dom(L o (p;(l=1)))
(dom £/ U {1}) \ dom(L o (p; (1 = 1))
= (dom U1} \ (dom(L o)\ {1})

(' ¢ dom L et dom L C dom L)
= (dom £\ dom(L o ¢)) U {l}
AU{l}
= A

dom L Uimgey, = dom L Uimg(p; (Il =1"))
dom L Uimge U {l'}
dom LU {I'}

dom Ly

IO,

Finalement, comme I’ ¢ dom £, on a £ C L. Ainsi, les deux derniéres
prémisses sont encore vérifiées aprés substitution.

— (e a)[L s LENT — C(x s )L L] ®
La preuve de la premiére hypothése doit se terminer par 1’'usage de la régle
RESTRICTION. On a donc I'F {(z : o)[L : £]% : {(a)[£]2 pour des £/, A
et K tels que 7 = C(a)[£/|dom£’\{l}]é et [ € dom L'\ A. Ce jugement doit
étre prouver a l’aide de la régle PrRoTO. Donc,

L'=Loy
A =dom L'\ dom(L o ¢)
K =dom®

dom £ C dom L Uimge
Quel que soit [ dans dom L, T; (o <# K); (z : o) F L(l) : L(I)
Vk € dom® - (k: C(a)[L") eT AL = Lo B(k)

Soient wo = @laome\{1} €t Ly = L'|dom c\f1}- Nous allons prouver que
les hypothéses ci-dessus sont toujours vérifiées aprés la substitution de ¢
par g et L par Lj. Cela terminera la preuve de ce cas, car cela entraine

UE¢(z:a)[L: £]5°: C(a)[Lh], cest-a-dire, ['Fa’ : 7.

Lopsg = Lo(plaome\{i})
= (Lo 30)|dom(£°w)\{l}
= L'dom e\ {1}
= L}
dom £{ \ dom(L o pg) = dom(L |qom engiy) \ dom(L o (@laom o\ {1}))

(dom L'\ {1}) \ dom((Z o ¢)laom(Log)\ (13)
(dom £\ {1}) \ (dom(L o ) \ {1})

(dom £\ dom(L o ¢)) \ {{}

ANl

= A (I edom/l'\ A)
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Pour la prémisse suivante, nous allons prouver que ¢({) € dom L. Pour
cela, nous devons prouver que [ € dom(L o ¢). On sait que [ € dom £\ A.
D’autre part :

dom £'\ A

dom £\ (dom £\ dom(L o ¢))
dom £ N'dom(L o ¢)
dom(L o ¢)

N

Alors :

dom LUimgpy = dom L Uimg(¢|daome\{1})
= (dom LU {p(/})) Uimg(@laom o\ {1})
(I € dom(L o ¢))
= dom L Uimgey
D dom/(

Les autres prémisses sont inchangées.

—((z:a)[L: Lg.les(za)d” — ((v:a)[L; (o) =d”) : L]§
La preuve de la premiére hypothése doit se terminer par 'usage de la
régle REDEFINITION. On a donc I' - (2 @ o)[L : £]% : {(a)[L£]{ pour des
L', Aet K tels que 7 = C(a)[ﬁ’]z\{l}. De plus, T'; (o <# K); (2 : o) F a”

L'(l). La régle PRoTO doit étre utilisée pour prouver le premier jugement.

On a donc
L =Loyp
A =dom L'\ dom(L o ¢)
K =dom®

dom £ C dom L Uimg¢
Quel que soit I’ dans dom L, T'; (o <# K); (z : o) = L{I") = L(I")
Vk € dom® - (k:((a)[L"]) eT AL = Lo D(k)

Soient Ly = (L; (¢(l) = o)), Ay = A\ {l}. Nous allons prouver que les
hypothéses ci-dessus sont toujours vérifiées aprés la substitution de L par
Lo et A par Ap. Cela terminera la preuve de ce cas, car cela entraine

TFC(e:a)[Lo: £15: C()[L20, Cest-a-dire, T Fd’ : 7.

dom £"\ dom(Lg o ¢) dom £"\ dom((L; (¢(l) = ")) o )
dom £\ (dom(L o ) U{l})

(dom L'\ dom(L o ¢)) \ {I})

= AV
= A

dom Lo Uimgey = dom(L;(¢(l) =a”))Uimgep
= dom LU {p()} Uimge
= dom L Uimgep

dom £

I
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Soit I’ € dom Lg. Si 'on suppose que I’ # ¢(l), alors Lo(!') = L(I'). D’ou,
(o <# K);(z : ) b Lo(l") : L(I). Supposons maintenant ! = ¢({).
Alors Lo(l') = a”. Mais T (a0 <# K);(x : o) F a” : L'(1) et L'(I) =
(Lo)(l) = L(I"). D’on, encore, T; (o <# K); (& : ) F Lo(l") = L(I').
Les autres prémisses sont inchangées.

—((z:a)[L: LgulEs(z:a)d” — (v a)[L; (k) (1) =) : L3
La preuve de la premiére hypothése doit se terminer par 1’'usage de la régle
VUE-REDEFINITION. Par inspection des régles de typage, cette régle est
précédée de sous-typage et de la régle PRoTO. On a donc

T = () [La]rr
TEC@) L <7

L= Loy
A =dom L'\ dom(L o ¢)
K =dom®

dom £ C dom L Uimg¢

Quel que soit I’ dans dom L, T'; (o <# K); (z : o) = L{I") = L(I")
Vk € dom® - (k:((a)[L"]) eT AL = Lo D(k)

I'Fr<#K"

k EIC//

(k- Cla)[e) € T

Ty (a<#K");(x:a)Fa” L")

Soit Lo = (L; (®(k)(!) = a)). Nous allons prouver que les hypothéses
ci-dessus sont toujours vérifiées aprés la substitution de L par Ly. Cela
terminera la preuve de ce cas, car cela entraine I' b ((z : a)[Ly : L]} :
C(a)[L#, et done, par sous-typage, I'a’ : 7.

Par inspection des régles de sous-typage, on voit que 1’on doit avoir A4 = (§

et K' C K.
dom £\ dom(Lgo¢) = dom/'\ dom((L;(®(k)(l) = a))o )
C dom/f'\dom Lo
C ACH

Par conséquent, dom £’ \ dom(Lg o ) = = A.
On al € dom L” = dom(L o ®(k)), et donc, ®(k)(!) € dom L. Alors :

domLyUimge = dom(L;(®(k)(l) =a)) Uimge
= domZL U{®(k)({)} Uimge

dom LU{®(k)(1)}

dom £

IO,

Soit I’ € dom Lg. Si 'on suppose que I' £ ®(k)(1), on a Lo(l') = L(I').
Do, T'; (o <# K);(x : o) F Lo(l") : L(I'). Supposons maintenant !’ =
O(k)(1). Alors Lo(l') = o”. D’autre part, T'; (o <# K"); (v : a) o’ - L7(1)
et L7(1) = (Lo®(k))(l) = L(I'). D’aprés la régle FILTRAGE-OBJ, K" C K'.
Donc, K” C K. D’ot, de nouveau, par le lemme 20, T'; (o <# K); (z : o) F
Lo(U) - £(I').

Les autres prémisses sont inchangées.
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- vl — L) {7 /at{v/z} ot v = {(x : a)[L : L]g et 7" = {(a)[L o
@]dom‘i
La preuve de la premiére hypothése doit se terminer par 1’'usage de la régle
SELECTION. Par inspection, cette régle est précédée de sous-typage et de
la régle PRoTO. On a donc

= (Ea() /o)
((a )[ﬁ]
oo
L' =Loyp
A =dom L'\ dom(L o ¢)
K =dom®
dom £ C dom L Uimg¢
Quel que soit I’ dans dom L, T'; (o <# K); (z : o) = L{I") = L(I")
Vk €dom® - (k:{(a)[L"]) ETAL" = Lo D(k)

L. Donc,
)). L(1).

Par inspection des régles de sous-typage, on voit que £1 C
Li(D)y=L'(1) = L(e(1)). On adone T; (o <# K); (w: a) F Lp(l
De plus, T' + 7" <# K. Donc, en utlhsant le lemme 21, T (
Lig){r"/a} : L1017 fa}.

D’autre part, on voit que 7 = {(a)[L]k, et donc, T F v : 7. Par le
lemme 23, T'F L{p(){7"/at{v/x} : Lo(D){r"]a}.
On aT F 77 < 7. Supposons d’abord que « apparait en position co-
variante dans £;. Alors, par le lemme 26, T' = L(p(D){r"/aH{v/z} :
L1(){7"/a} comme désiré. Autrement, par inspection des régles de sous-
typage, on voit que l'on a 7 = 7/ (aucune régle ne s’applique). D’ot le
résultat.

— vl — L(®(k) () {7 /aHv/a} ou v =((x: a)[L: L] et 77" = ((a)[Lo
@]dom‘i
La preuve de la premiére hypothése doit se terminer par 'usage de la
régle VUE-SELECTION. Par inspection, cette régle est précédée par du
sous-typage et la régle PROTO. On a donc

T = (L"O)){r'/a}
T =((@)[La]e
D E (o)L <7

L= Loy
A =dom L'\ dom(L o ¢)
K =dom®

dom £ C dom L Uimge

Quel que soit I dans dom L', T'; (o« <# K); (v : ) E L(I") - L()
Vk € dom® - (k:C()[L") eT AL = Lo D(k)

L7 <# K"

k EIC//

(k- C(a)[e) e T

Par inspection des régles de sous-typage, on voit que K’ C K. D’autre
part, d’aprés la régle FILTRAGE-OBJ, K" C K’. D’ou, k € K et donc
L") = L(®(k)(1)). Par conséquent, T'; (o <# K); (2 : a) F L(P(k )( )) -
L"(l). De plus, T - 7 <# K. Donc, par le lemme 21, T;(z : 7') F
L@ )"/} - £ 17" o).
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D’autre part, on voit que 7 = {(a)[L]k, et donc, T F v : 7. Par le
lemme 23, T'F L(®(k)(I) {7 /a}{v/c}  L"(D{T" e},

On a '+ 7 < 7/. Supposons d’abord que a apparait en position cova-
riante dans £”. Alors, en utilisant le lemme 26, T = L(®(k)(1){7"/a}{v/x} :
L"(D){r'/a} comme désiré. Autrement, par inspection des régles de sous-
typage, on voit que l'on a 7 = 7/ (aucune régle ne s’applique). D’ot le
résultat.

- Lz a)[L: L1gh — C(z:a)[L: E]g;(k:w)

La preuve de la premiére hypothése doit se terminer par 1’'usage de la régle
VUE-CAPTURE. On a donc (k : {(a)[L1]) ET et T' F ({(z : o)[L : L]} :
C(a)[Lf pour des L', A et K tels que £ C L' et 7 = C(a)[ﬁ’]éu{k}. Le

dernier jugement peut étre montré a I’aide de la régle PrRoTo. D’ot :

L= Loy
A =dom L'\ dom(L o ¢)
K =dom®

dom £ C dom L Uimge
Quel que soit [ dans dom L', T; (o <# K); (2 : o) F L(1) : L(I)
Vk € dom® - (k:C(a)[L") eT AL = LoD(k)

Soient @y = &; (k = ¢) et Ko = K U {k}. Nous montrer prouver que les
hypothéses ci-dessus sont toujours vérifiées aprés la substitution de ® par
Dy et de K par K. Cela terminera la preuve de ce cas, car cela entraine
LE¢(x:a)[L:L]g, C(a)[L1R,, cest-a-dire, T Fa’ : 7.

On a clairement Kg = dom ®g.

De plus, £ C Ky. Donc, d’aprés le lemme 20, pour tout ! dans dom L,
T (o <# Ko); (x - o) F L(1) - L)

Finalement, (k: {(a)[L1]) ET et L1 C L =Logp = Lo Dy(k).

Les autres prémisses sont inchangées.

~((x )L L5, — C(x:a)[L: L]g™)
La preuve de la premiére hypothése doit se terminer par 1’'usage de la régle
VUE-REMPLACE. Par inspection, cette régle est précédée de sous-typage
et de la régle PROTO. On a donc

7 = ((a)[L ]

D ()€ = ¢(@)[Ci]xer

k E IC//

(k- Ca)e) e T

L'=Loyp

A =dom L'\ dom(L o ¢)

K =dom®

dom £ C dom L Uimge

Quel que soit I dans dom L', T'; (o« <# K); (v : ) E L(I") - L()
Vk € dom® - (k:C()[L") eT AL = Lo D(k)

Soient L = Lo®(k) et oy = ®(k). Nous allons prouver que les hypothéses
ci-dessus sont toujours vérifiées aprés la substitution de £’ par £ et de ¢
par ¢g. Ainsi nous aurons I' F {(z : a)[L : £]5° : {(a)[L4]R et nous pour-
rons conclure par sous-typage, pourvu que I' = ¢(a)[£5]8 < () [L£ ]k
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Clairement, £ = L o ¢g.

On déduit de la seconde hypothése que A = . D’on, dom(L o ) =
dom £’ C dom(L o ¢). Et donc, dom £LNimge C dom L Nimge C dom L.
Alors, a 'aide de I’hypothése; dom £ C dom L Uimg, on peut déduire
que dom £ C dom L.

Donc :
dom £} \ dom(L o pg) = dom(L o ®(k))\ dom(L o ®(k))
=0
= A
Finalement,
dom £ dom L

C
C domZL Uimgey

Les autres prémisses sont inchangées.

Nous allons maintenant montrer : I' F ¢(a)[£5]2 < ((a)[L£"]xcr. Du juge-
ment I'+ ¢(a)[£]# < ¢(a)[£1]xr, nous déduisons que A = ff et K" C K.
A T’aide de la régle SUB-PROTO, on est ramené & prouver : I' - {(a)[£}]x <
C(@)[L"kr. Comme k € K" C K et (k:((x)[L"]) ET,onal’=Lo
O(k) = L. Si K = K", ce cas est fini. Sinon, le jugement T' - ¢(a)[L]c <
¢(a)[L1]xr ne peut étre prouver qu’a ’aide de la régle SUB-OBJET. Donc,
Vk € K" - (k : C(«)[L"]) € T Acon(L"”) En particulier, o n’apparait en
position covariante dans £”. La régle SUB-OBJET peut donc étre utilisée
pour montrer le jugement désiré : T+ ((a)[L" ] < C(a)[L" K.

- Mz : 1)a)(v) — a{v/z}
La preuve de la premiére hypothése doit se terminer par 1’'usage de la régle

APP. Par inspection des régles de typage, on voit que la régle est précédée
de sous-typage et de la régle ABs. On a donc

ko7
'tr—>n<7—>r
Ii(z:m)Fa:m

Par inspection des régles de sous-typage, on voit que le second jugement
peut étre prouvé par 'une des régles SUB-REFL ou SUB-FLECHE. Dans
les deux cas, on a Tk 7 < 7et T'F 7 < 7. Alors, par le régle SuB, il
vient I' v : 7{. D’aprés le lemme 23, T a{v/z} : 7. On conclut & Iaide
de larégle SuB : T'F a{v/x} : 7.
— open (pack v as (k)7 hiding K) as [k, 2] in a — a{K/k}{v/z}

La preuve de la premiére hypothése doit se terminer par 1’'usage de la régle
OPEN. On a donc T + pack v as 3(k)r hiding K : (k)7 et T;(k); (z :
) F @ : 7 Par inspection des régles de typage, on voit que le premier
de ces jugements doit étre prouvé a I’aide de la régle PAck. D’ou, I' v :
T{K/k}.

D’aprés le lemme 22, T'; (x : 7/{K/k}) F a”"{K/k} : 7. Alors, d’aprés le
lemme 23, T+ a”"{K/kHv/x}: .
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- Flplk :t)a] — p(k : ) F[a]
On le montre par induction sur la taille du contexte. Nous n’allons consi-
dérer que le cas ott F[_] = (_)(a’), les autres cas étant similaires.
Nous montrons donc (p(k : t)a)(a’') — p(k : t)(a(a’))
On remarque tout d’abord que la régle VUE-ABS commute avec la régle SUB.
Supposons en effet que nous ayons la dérivation suivante :

Lifk:t)ba:r (Vue-ABs)
TEpk:ta:T FI—TjT’(

SUB)
I'kEplk:t)a:7

D’aprés le lemme 19, T; (k : ¢) F 7 < 7’. Donc :

ik:t)Fa:r Lik:t)Fr <1 (Sus)
ik:t)Fa:r
TFplk:t)a:r

(VUE-ABs)

On peut donc supposer que la régle VUE-ABS n’est pas suivie de sous-
typage.

La preuve de la premiére hypothése doit se terminer par 'utilisation de la
régle EXTENSION, précédée de la régle VUE-ABS :

Lik:t)Fra:m > (VUE-ABS) :
TFpk:ta:m"—>r 'ta 7 (APP)
TFplk:t)a(a): 7

D’aprés le lemme 19, T; (k : ¢) F o' : 7. Donc :

F;(k:t)l—:azr’—>7' F;(k’:t)zl—a’:
Ti(k:t)Fa(d):r
TFplk:t)a(a): 7

r (ApPP)
(VUE-ABs)

Lemme 18 (Décomposition et remplacement) Si T' = E[F[a]] : 7, alors
il existe un type T tel que I' b a : 7' et tel que de plus si I' b a’ : 7' alors

'k E[F[d]]: .

Démonstration. Par induction sur une preuve de I' = E[F[a]] : 7 -

Lemme 19 (Renforcement de I’environnement) Si I' - 7 et T C T,
alors ' = J (o0 J représente la partie droite d’un jugement).

Démonstration. Par induction sur une preuve de I' F 7 -
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Lemme 20 (Renforcement du filtrage) If T'; (o <# K)Fa: 7 et K C K’
alors T; (o« < K'Y Fa:T.

Démonstration. Par induction sur une preuve de la premiére prémisse.
Une hypothése o <# K ne peut étre utilisée que par la régle FILTRAGE-VAR :

(a<#K)el KiCK

FILTRAGE-VAR)
I'Fa<# K

Par transitivité, X1 C K’. Donc :

(o <#K)ET  KiCK'

FILTRAGE-VAR)
F'Fa<#mn

Les autres cas de la preuves sont évidents. -

Lemme 21 (Elimination du filtrage) Si T;(a <# K)Fa:7 et IV - 7/ <#
K ouT' CT alors T{r'fa} F a{r'/a}: 7{7'/a}.
Démonstration. Par induction sur une preuve de la premiére prémisse. On
montre simultanément que si I (o <# K)Fn <metTVF " <KoaI'CT
alors T{r'/a} F r{r'/a} < {7 /a}.

Le cas le plus difficile est celui de la régle FILTRAGE-VAR.

(ag <# K1) €T (a <# K) K' CKy (

Ti(o <# K)Fay <# K’ FILTRAGE-VAR)

Sia; # o, on a (o <# K1) € T{r'/a}. Don, T{r'/a} F a1 {r'/a} <# K’
comme désiré.
Supposons maintenant que a; = «. Alors, K1 = K. Comme a n’apparait pas
libre dans la seconde prémisse, I'{7'/a} F 7/ <# K. D’aprés le lemme 19,
[{r'/a} 7" <# K. Par inspection des régles de filtrage, en utilisant le fait que
K' C K, on conclut que T'{r'/a} F 7" <# K' comme désiré.

Les autres cas sont faciles. -

Lemme 22 (Elimination des vues abstraites) Si I';(k) - a : 7 et K C
domT alors T{K/k}F a{K/k} : 7{K/k}.
Démonstration. Par induction sur la preuve de la premiére hypothése.
— Régle ProTO :
L'=Logp A =dom L'\ dom(L o ¢)
K' = dom ® dom £ C dom L Uimg ¢

Quel que soit [ dans dom L', T; (o <# K); (2 : o) F L(1) : L(I)
VE' € dom® - (k' : (()[L"]) e T5 (k) AL = Lo P(k)

T3 (k) = ¢ o)L+ £]5 : C() L%

Pour toute vue k' € K, on a (k' : {(a)[L£"]) € T; (k). Par conséquent,
K'{K’/k} = K'. D’aprés I’hypothése d’induction, on a pour toute méthode
ldedom L : T{K/k}; (oo <# K'); (2 : ) F L(l) : L(I). Les autres prémisses
de cette régle sont clairement préservées par la substitution. L’application
de la régle VUE-SELECTION nous permet donc de conclure dans ce cas.



CHAPITRE 5. UN CALCUL D’OBJETS AVEC DES VUES 120

— Régle VUE-SELECTION :

(kFa:r T; (k) F T<#K/
ek  (K: (Of)[ﬁ ) €T5 (k) (VUE-SELECTION)
U (k) Eoad - (L/() {7/}

On a (K : ((«)[L]) € T; (k). Par conséquent k' # k. Et donc, k' €
K'{K/k}.En utilisant I’hypothése d’induction, il vient : T{X /k} - 7{K/k} =<
C(a)[@]xc {K/k}. Toutes les prémisses de cette régle sont clairement pré-
servées par la substitution. L’application de la régle VUE-SELECTION nous
permet donc de conclure dans ce cas.

— Régles VUE-REDEFINITION, VUE-CAPTURE et VUE-REMPLACE : la preuve
est semblable & celle du cas précédent.

— Régle Pack :
Ty (k)Fa:r{K'/k'}

(PACK)
T; (k) F pack a as (k') hiding K/ : (k)7

Par renommage, on peut supposer que k' # k et k' ¢ K. Par hypothése
d’induction, T{K/k} F a{K/k} : 7{K'/k'}H{K/k}. D’aprés la remarque
précédente, T{K'/k'HK/k} = T{K/kH{K'{K/k}/k'}. Par conséquent, en
utilisant la régle Pack, T{K/k} F pack a{K/k} as 3(k')(7{K/k}) hiding
KK/} 3k )T{IC/k} C’est-a-dire,

[{K/k}F (pack a as I(k')r hiding K'){K/k} : (3K )7){K/k}
comme désiré.
— Régle SuB-OBJET
E/ g E IC// g IC/

o apparait en position covariante dans £’

5 (k) F (@) [£L]xr < () [Lier

On a K"{K/k} C K'{K/k}. Par ailleurs, les autres prémisses de cette
régle sont clairement préservées par la substitution. L’application de la
régle VUE-SELECTION nous permet donc de conclure dans ce cas.

(SuB-OBJET)

— Les autres cas sont faciles.

Lemme 23 (Substitution de valeur) Si[;(z : 7) b a' : 7 et T F a7
alors T+ d'{aja} : 7.

?

Démonstration. Par induction sur la preuve de la premiére hypothése.
La preuve est standard et ne présente pas de difficulté particuliére. -

Lemme 24 (Transitivité du sous-typage) Si ' - r <7 et T+ 7/ < 7"
alors T Fr < 7".
Démonstration. Par induction sur des dérivations prouvant les hypothéses.

— Régle SUB-REFL et toute régle : trivial.
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— Régles SUB-FILTRAGE et SUB-OBJET : On a 7 = «a, 7 = ((a/)[]x et
7 = {(a’)[0]x: ou K/ C K. Par inspection des régles de filtrage, on voit
que 'on peut directement en déduire que 7 < 7.

— Régles SUB-FLECHE et SUB-FLECHE : Par application de I’hypothése d’in-
duction.

— Régles SUB-OBJET et SUB-OBJET : Par transitivité de l'inclusion.

Lemme 25 (Sous-typage des classes) Si I' b ((a)[£]£ < ((a)[L ]k, alors
A=0, L CLet K CK.

Démonstration. Par induction sur une preuve de I’hypothése. -

Lemme 26 (Substitution en position covariante) Si a apparail en posi-
tion covariante dans 7 et si U b7/ < 7" alors T+ {r'/a} < 7{r"/a}.

Démonstration. Par induction sur une preuve de la seconde hypothése. On
prouve simultanément le jugement ci-dessus et le jugement suivant :
Si « apparait en posiltion contravariante dans T et si I' b 7/ < 7",
alors T+ r{r"/a} < 7{r'/a}.

Considérons d’abord le premier jugement. Si « n’est pas libre dans 7, la
conclusion se déduit de SUB-REFL. S1 7 = «, alors la conclusion est donnée
par la seconde hypothése T' = 7/ < 7. Autrement, 7 = 7 — 79 ol « apparait
en position contravariante dans 7; et en position covariante dans 5. D’aprés
I’hypothése d’induction, T'F m {7"/a} < n{r'/a} et T F n{r'/a} < {7 /a}.
La régle SUB-FLECHE permet de conclure.

Considérons maintenant le second jugement. Si « n’est pas libre dans 7, alors
la régle SUB-REFL permet de conclure. Autrement, 7 = 7 — 75 ol « apparait
en position covariante dans 71 et contravariante dans 5. D’aprés ’hypothése
d’induction, T' F 7 {r'/a} < r{r"/a} et T F n{7"/a} < {7’ /a}. La régle
SUB-FLECHE permet de conclure. -

Progression

Théoréme 27 (Progression) Sit a : 7 alors a est de la forme E[v] pour une
certaine valeur v, ou alors a — a’ pour une certaine expression a'.

La preuve de ce résultat, s’appuie sur le lemme suivant :

Lemme 28 (Type des valeurs) Le type des valeurs permet de les classer :
- silFwv:7 — 7 dlors v est une fonction Az : T)a;
~silFvite ouT'kv:td alors v est un objet ((x : a)[L : L]% ;
- si T'Fwv:3(k)7 alors v est une abstraction de vue packa as T hiding K.
Démonstration. Par inspection des régles de typage, on voit que
— Si v est une fonction Az : @), alors son type est de la forme 7/ — 7;
— Si v est un objet {(x : a)[L : £]%, alors son type est de la forme tx ou £ ;

— Si v est une abstraction de vue pack a as 7 hiding K alors son type est

de la forme 3(k)r.
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Comme on a ainsi considéré tous les cas de valeurs et que les formes des types
sont disjoints, on en déduit la forme d’une valeur en fonction de son type. -

Nous pouvons maintenant montrer ’absence de bloquage :
Démonstration. Supposons que F a : 7 et a ne soit pas de la forme Efv].
Considérons un contexte d’évaluation F' tel que a = E[F[ag]] et ag n’est pas
une valeur. D’aprés le lemme 18, F ag : 7/ pour un certain type 7. Si le lemme
est vrai pour ag alors ag — ag et donc @ — FEJfag]. On peut donc supposer
que le plus grand contexte d’évaluation F' tel que a = E[F[ag]] et ag n’est pas
une valeur soit le contexte vide.

On conclut en considérant les formes possibles de a. Il n’y a pas de difficulté
particuliére. Nous ne présentons donc qu’un cas typique. Les autres cas se montre
de fagon similaire.

—a=a.lE=g(r:a)d)
Nécessairement, a; est une valeur. De plus, une dérivation de - a : 7
contient la régle suivante :

['Fap: ¢(a)[C]R
Ty (a<#K); (o) a): L)

Tk a.leg(x:a)d, : C(a)[C]aMt

(REDEFINITION)

La valeur a; a un type d’objet. C’est donc un objet ((z : @)[L : £4]5.

De plus, par inspection des régles de sous-typage et de la régle PROTO, on
voit que l'on a dom L C dom ¢. Par conséquent, [ € dom ¢, et la régle de
réduction définissant la redéfinition d’une méthode peut étre appliquée,
donnant lieu & Vexpression o’ = ((z : o)[L; (p(I) = a}) : L1]3

5.3 Langage de classe

5.3.1 Syntaxe

Cette section présente une extension du calcul de base avec des classes. La
syntaxe des classes, présentée dans la figure 5.6 est classique. Cependant, ’ajout
d’une méthode est distinct de sa définition. Ce choix a été fait de maniére &
rendre la traduction du langage dans le calcul de base plus simple.

Afin d’étre plus compréhensible, les exemples au début de ce chapitre fai-
salent usage de sucre syntaxique : ’addition d’une méthode et sa définition sont
combinés en une construction unique ; la variable représentant une instance de
la classe, et la variable de type représentant son type, ne sont liés qu’une fois
plutét qu’a chaque définition de méthode.

5.3.2 Traduction
Définition

Nous définissons maintenant une traduction typée du langage dans le calcul
de base. Pour cela, les environnements sont étendus avec des liaisons de classes :
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a:=
| class ¢ [k](x:7) = exprina Classe privée
| class ¢ [protected k](z : 7) = exprina Classe protégée
| class ¢ [public k](z : 7) = ezprina Classe publique
| new ¢ Constructeur d’objets
expr = (expr: type) Contrainte de classe
| object corps end Corps de classe
corps 1= extension
| corps method | = ¢(x : &)a Définition de méthode
extension ::= héritage
| extension abstract ! : ¢(a)T Ajout d’une méthode

héritage 1= {f
| inherit ¢(a) Héritage
type .:= object type-corps end Type de classe
type-corps .= type-hérit
| type-corps abstract { : ¢(a)T Méthode abstraite
| type-corps method | : ¢(o)T Méthode concréte
type-hérit ::=

inherit ¢ Héritage (types
g

Fia. 5.6: Syntaxe des classes
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(TyPE-HERITAGE)
(Type-Vipe) (c: (K',7 = ¢(a)[L]R) €T
IR C(a)[@]g 't inherit c: C(a)[ﬁ]é\,c,

(TYPE-METHODE- ABSTRAITE)

't corps : C(a)[ﬁ]é
'k (corps abstract ! : C(oz)T) : C(Oé)[ﬁ; (l : T)]QU{Z}

(TYyPE-METHODE- CONCRETE)

't corps : C(a)[ﬁ]é
'k (corps method ! : C(oz)T) : C(Oé)[ﬁ; (l : T)]ﬁ\{l}

(TyPE-CLASSE)

I' F type-corps : T

I'F object type-corps end : T

Fia. 5.7: Traduction des types de classes

ra=...
| T (c: (K, 7 — () [L]4)) Liaison de classe

Le type dune classe est une paire (K', 7 — ((a)[£]{). Le type T est le type de
I'argument de la classe, tandis que {(a)[£]# représente le type du corps de la
classe. L’ensemble K’ contient les vues de la classe qui devront étre masquées. En
effet, la sémantique statique du calcul de base ne permet pas de masquer les vues
d’un prototype : il est seulement possible de regrouper un ensemble de vues en
une vue abstraite. L’ensemble K’ sert donc a garder trace des vues qui devront
étre cachées dans le type des objets de la classe (qui est donc ((a)[Lli\x7)-

Les régles de traduction sont données dans les figures 5.7, 5.8 et 5.9. Elles
définissent les jugements suivants :

—I'F type : 7, I & type-corps : T et I' = type-hérit : T pour le type des
classes ;

- Tkewpr: (K,7)=a 't corps: (K,7) = @, ' - extension: (K, 7)=>a
et T' F héritage : (K, ) = @ pour les expressions de classe;

— I'Fa: 7= @ pour les autres expressions.
Nous avons omis les régles de traduction des expressions du calcul de base car
elles sont claires. Ainsi, voici par exemple celle correspondant & la redéfinition
d’une méthode :
IFa:¢(a)L]f=a
Di(a<#K);(z:a)ba L) = d
I'ralsg(r:a)d : C(oz)[ﬁ]ﬁ\{l} S alsg(r i a)d
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(HERITAGE)
(c:(K,7'=>1)eT
(CLASsE-VIDE) Tka: T{ =a I+ T{ < -
r+o: (@,C(a)[ﬁ)]g) = ((z:a)[0: Q)]g I' F inherit ¢(a) : (K, 7) = c(a)
(METHODE- ABSTRAITE)
[ F extension : (K, {()[L]8) = a
I' F (extension abstract ! : ¢(a)T) :
(K" Cle)le: (1 )7 = at (1 s()7)

(Vue-LocALE)

[ F extension : (K, {()[L]8) = a
T, (k:¢(a)[L]) & extension : (K'U{k},((a)[L ]Ku{k}) (a)

(METHODE)
T, (k: C(a)[L]) F corps : (K, {()[L]R) = a
T (k@)L (a<#K);(z:a)Fa: LUI)=a
I (k:Cla)[L])

)
corps method ! = ¢(z : a)a : (K, C(oz)[ﬁ]ﬁ\{l}) =d.lss(ra)a

(CLasse-Corps)
T, (k:C(@)[L]) F ecorps: (K, 7) = a
T, (k:¢(a)[L]) F object corpsend: (K, 7)T = a

(CLASSE-CONTRAINTE)
U, (k2 C(a)[L]) b expr: (K, ¢()[L£]R) = a
T+ type : ((@)[L1]R, L1 CL KiCK A C dom £y

T, (k: C(a)[L]) F (expr: type) : (K \ K1,{(a)[L1]R) = a\ (dom £\ dom L)

Fra. 5.8: Traduction des classes
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(CLassE-PRIVEE)
U (z ), (k: C(a)[L]) F expr: (K, ¢(a)[LTR) = o
Ly (k): (e ({k}, 7" = C(@) LN oogy)) Fat =3
I'Fclassclkl(z:7)=erprina: =
open (p(k : ((a)[L])pack A(z : 7')a’ as (k') (' — C(a)[ﬁ’]é\,c,u{k,})
hiding K') as [k,c]in@

(CLASSE-PROTEGEE)
U (x 7', (k: C()[L]) & expr: (K, ¢(a)[L7) = o
Ly (k) (e (0,7 = C(@)L R\ oug)) FaT=a
I'F class ¢ [protected k](x : 7') = exprina: T =
open (p(k : ((a)[L])pack A(z : 7')a’ as (k') (' — C(a)[ﬁ’]é\,c,u{k,})
hiding K') as [k,c]in@

(CLASSE-PUBLIQUE)
U (z o), (k: C(@)[L]) F expr: (K, ((a)[LT) = o
Ly (k)5 (K C(e)[L£]); (e : (0,77 — C(a)[ﬁl]é\l(’u{k’,k”})) Falk'/k}: 7> @
I'F class ¢ [public k](z: ') = ezprina: =
o+ C(@) L )open (p(k : C()[£])pack (e : 7'){a Yo
as (ko) (7' — C(O‘)[ﬁ/]é\lc'u{ko,k'}) hiding K') as [k",c]in@

(New)

(e: (K7 = (()[L]) €T

I ¢(@)[C1R = ¢(@) Ll
['Fnewe: " = (o)Ll = ¢

Fia. 5.9: Traduction des expressions faisant intervenir les classes
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Correction

Une expression typée dans un environnement I' est traduite en une expres-
sion typable dans environnement T’ défini comme l’environnement I' oti chaque
liaison de classe ¢ : (K, 7) est remplacé par une liaison ¢ : 7. Nous avons prouvé
la correction de cette traduction :

Théoréme 29 (Correction de la traduction) Si T F a : 7 = @, alors T -
a:T.

La preuve est facile. En effet, la plupart des constructions du langage de classe
ont une contrepartie directe dans le langage de base.

Démonstration. Par induction sur les régles de traduction.

Nous montrons simultanément que si '+ expr: (K,7) = @alors T F@: 7,
ainsi que les résultats similaires concernant les autres parties de la syntaxe des
classes. Nous avons omis les cas ne faisant intervenir que des constructions du
calcul de base car ils sont immeédiats.

(CLASSE-VIDE)

THO:(0,¢(a)0]%) = ¢(x:a)[0: 02

Clairement,
— - (PrOTO)
Tk (e a)[0:0)F : C(a)[0]f
- (c: (K,7"=7) el
l'ra:r=a rer <7 (HERITAGE)
I' + inherit ¢(a) : (K, 7) = c(a)
Alors,

'+ extension : (K',{()[L]2) = a
I' F (extension abstract ! :¢(a)r):
(K, C(a)[L; (1 MR = a4 (1 : g(a)7)

Alors,

(METHODE-ABSTRAITE)

Tra:((a)L]f
Tha+ (:c(a)r): C(a)[L;(: T)]ﬁum

(EXTENSION)

I' F extension : ()L ] )=a (VUE-LOCALE)

(K’
T, (k:<¢(a)[L)]) I— extension :
(K'u{k} C(o)[L ]Ku{k}) (a)e
On suppose I' Fa : C(oz)[ﬁ]

T (k: C(@)[) & a: C(a)[]A

Alors, d’aprés le lemme 19,
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D’ou

)I£])) (VUE-CAPTURE)

(k= (()[L]) F corps : (K, ¢(@)[L]R) = o

Ty (k:C(a)[);(a<#K);(z:a)Fa: L()=a (MFTHODE)
[£]) F corps method | = ¢(x : a)a :

oz)[ﬁ]ﬁ\{l}) = dleg(rra)a

ki C(a)[L]) Fd s ¢(a)[L]R
JLD; (o <# K)i (2 o) Fa: L) (REDEFINITION)
Fdless(z:a)a: ()L ]A\{}

T, (k:C(@)[L) & corps : (K, 7) = a

(CLAsSE-CORPS)
T, (k:¢(a)[L]) - object corpsend : (K, 7)T = a

Clair.

(k- Ca)[E]) F eapr (K7, C(a)[£]A) = a
L'+ type : C(a)[ﬁﬂél Ly CL
]Cl g K A g dom[rl
T, (k:C(a)[L]) F (expr: type) :
(K\ K1, ¢(@)[£1]R) = a\ (dom £\ dom £,)

(CLASSE-CONTRAINTE)

Alors, dom £ \ dom £; C domL \ A et Llgom £\ (dom £\dom £,) = L1. Par

conséquent,
T (k: C(a)[€]) F a: C()[CTR
dom £\ dom £y Cdom L\ A

— (RESTRICTION)
T; (k: ¢(a)[£]) F a\ (dom L\ dom Ly) : {(a)[L4]£

U (z o), (k: C(@)[L]) F expr: (K, ((a)[LT) = o
Ly (k) (e o ({k}, 7" = (@)L ooy FaT=a
I'keclassclk](e:7)=erprina: 7=
open (p(k : ((a)[L])pack A(z : 7')a’
as (k) (7' — ()L orugen)
hiding K') as [k,c]in@

(CLASSE-PRIVEE)

On peut supposer

{ s (w2 7); (k: C(a)[L]) F a = C(a)[L']R
F;(k);(c:T’—)C(a)[ﬁ’]é\,c,u{k})I— :
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D’ou
T () (k: (@)L F a : C(a)[LR (ABS)
s (k= C(@)[L]) F A 7)a’ o 7 = () [£]%
On a K' C K. et donc (K\K'U{K}NH{K'/k'} = K. Soit 7y = (k') (7' —
C(a)[ﬁ’]é\,c,u{k,}). Alors,

T (k: ()L F XMz :Ta' - 7 — C(a)[ﬁ’]é (PACK)
(k: C()[L]) F pack A(x : 7")a’ as 75 hiding K/ : 1p (VUE-ABS)
Fp(k : {(o)[L])pack A(z : 7')a’ as 7y hiding K : 1p

T;
T

Finalement,
T p(k: ¢(a)[£])pack AM(z : 7')a’ as 75 hiding K/ : 7
Ty (k);(c: " — C(a)[ﬁ’]é\,c,u{k}) Fa:r

T I open (p(k : ¢(a)[£])pack A(x : 7/)a’ as 7o
hiding K') as [k,c]ina@: T

(OPEN)

I @ s ), (k  C(@)[L]) = eapr: (K" C(@)[LR) = o
Ty (k)s (e (0,7 = C@)[L T o)) Fa T =3
I'F class ¢ [protected k](x : 7') = exprina: 1=
open (p(k : (a)[L])pack A(x : 7')a’
as (k) (7" — C() LR\ ougen)
hiding K') as [k,c]in@

(CLASSE-PROTEGEE)

La preuve est similaire & celle du cas précédent.

— Reégle CLASSE-PUBLIQUE

T (z: 7)), (k: C()[L]) F expr: (K’,C(a)[ﬁ’]é) =a
TS () (K I (e (0.7 = G o) F alk /) i 7=

'k class ¢ [public k](z: ') = ezprina: 1=
p(k : ((a)[L])open (p(k : ((@)[L])pack Az : 7/)(a’ )
as (ko) (7' — C(O‘)[ﬁ/]é\lc'u{ko,k'}) hiding K') as [k",c] in@

On peut supposer

{ L (o2 7); (k= Ce) [€]) o (o)L
L5 (k7); (K = C(@)[C])s (e 7/ = (@) [T ou g pory) F T T
D’ou

a: ((a)[L]f

(k= C(a)[L]) (CAPTURE)
) (@)L o (ABs)
kT = C(a)[L

T;(z:7');(
(k: ((0)[£]
T;(x:r); (k-

T (k= ((a)[£]) F

k- C_(oz)[ﬁ]) [
YET; (2 1);

a)[£]) F(
){a')

¢
Mz

(
(

]éu{k}
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On a K/ C K. et donc (K\ K/ U {ko, ¥ N{K Jko} = KU {k'}. Soit 75 =
ko) (7" = C() LR\ e g,y )- Alors,

(k: ()L E XMz : 7)) : 7" — C(Oé)[ﬁ/]éu{k} (PACK)

T;
T; (k : ¢(a)[L]) F pack A(z : 7){a’); as 7o hiding K’ : (VUE-ABS)
T+ p(k : ¢(a)[L])pack Mz : 7')(a') as 7o hiding K/ : 7o

D’aprés le lemme 19,
T; (K ()LD F pk : ¢(a)[L])pack A(z : 7/){a’)x as 7o hiding K" : 7o
Dot (régle OPEN) :

(k’/ q )[ﬁ DEplk: ()L ])pack Alz : ")a’ as 1 hiding K’ : 7g
T3 (1 C(@) £ (K (e 7/ > )W o) F T 7

T; (k" : ¢(a)[L']) F open (p(k : {(a)[L])pack A(z : 7')a’ as Ty
hiding K') as [k, c]ina: T

Finalement,

T; (k" : ¢(a)[L]) F open (p(k : {(a)[L])pack A(z : T')a’ as T

hiding K') as [k",c]ina: T (VUE-ABS)
T+ p(k': {(a)[L)open (p(k : {(a)[L])pack A(z : T/)a’ as

hiding K') as [k",c]ina: T

(c: (K, T'—>C( JICIR)) €
b ol < ol Choe -
I'Fnewe: 7' %C( o)L\ = ¢

Alors,
(c:7 = ((a)[L)f)eT (VAR)
The:r — (o)L
et B _ (SUuB-REFL)
T F(@)£]R = o) [L]ryxs rhr=r (SuB-FLECHE)
THr = (@)L 2 7 = ()Ll
D’ou

~ TEe:rm = ((a)[L]f
TF 7 = (a)[C]R =7 = (o) [Llrvk (SuB)
The: 7 — C(a)[L]r\ ks
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Exemple

Nous illustrons cette traduction sur la classe comparable. C’est la méme
classe que celle de la section 5.1.2, dont le sucre syntaxique a été expansé.

class comparable [protected k](x0 : int) = object
abstract x : ¢(a)int
abstract égale : ¢(a)a — bool
method x = ¢(moi : a)x0
method égale = ¢(moi : a)A(autre : a)moi. x = autre.,x
end

La classe est codée comme une fonction prenant un argument x0 et retournant
un objet. Cet objet est construit & partir de 'objet vide. Tout d’abord, les
méthodes de la classe sont allouées (cela correspond aux clauses abstract).
Puis la vue k est capturée et les méthodes sont définies. La vue est utilisée
par la méthode égale pour accéder aux autres méthodes de la classe. La vue k
est rendue abstraite. La construction open rend finalement la classe et sa vue
accessible au reste du programme.
open
plk : ((a)[x : int; égale : @ — bool])
pack
A(x0 : int)
{{(s:a)B: @]g
+ (x : ¢()int)
+ (égale : ¢(a)a — bool))y
xEg(s a)x0
.egale=q(s : a)A(autre : a)s.;x = autre.x
as 3(k')int — ((a)[get_x: int;égale : o — bool]?k,} hiding {k}
as [k, comparable] in ...

5.3.3 Fonctions amies

Une fonction amie est une fonction qui a un accés privilégié aux objets d’une
classe. L’existence d’un tel accés privilégié est particuliérement important si 1’on
cherche a réduire I'interface publique des classes. En effet, si par exemple deux
objets doivent interagir entre eux, les méthodes nécessaires a cette interaction
devraient autrement étre publiques. Une technique usuelle permettant d’encoder
les fonctions amies est d’utiliser une méthode repr qui retourne ’état interne
de I'objet [21]. Afin que seules les fonctions amies puissent accéder a cet état, le
type de la méthode est caché en utilisant un type existentiel. Cette technique
s’oppose a notre but, qui est de pouvoir masquer n’importe quelle méthode.
En effet, si cette méthode est masquée dans une sous-classe, la fonction amie
ne pourra pas manipuler les objets de cette sous-classe. Une autre possibilité
est de placer la classe et la fonction amie dans un module n’exportant pas la
classe mais seulement un constructeur pour les objets de cette classe [14]. Tl est
alors possible de cacher n'importe quelle méthode de la classe dans le type du
constructeur en rendant ce type partiellement abstrait. Cette méthode empéche
cependant de créer des sous-classes. Aucune de ces solutions n’est donc tout a
fait satisfaisante. Nous allons montrer comment les vues publiques permettent
de définir des fonctions amies sans cette limitation.
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La classe ¢ définie ci-dessous introduit une vue publique. Cette vue est utili-
sée par la fonction £ pour accéder & la méthode x d’un objet possédant cette vue.
La vue est rendue abstraite et la méthode x est masquée par une signature. Il
est cependant toujours possible d’appliquer la fonction £ & un objet de la classe
¢, bien que celle-ci ne montre aucune méthode. De plus, la classe ¢ peut étre
librement étendue par héritage et la fonction £ peut étre appliquée aux objets
des sous-classes, aussi longtemps que la vue abstraite est héritée.

module M : sig

class ¢ [protected k] : object end

val £ : ¢ -> int
end = struct

class ¢ [public k] (x0 : int) = object

method x : int = x0

end

let £ (v : 0bjC’a)l | k 1) = obj.[klx
end

Nous n’avons pas formalisé de systéme de module, mais nous donnons une tra-
duction possible de ’exemple dans le calcul de base 1.

La vue k est la vue publique de la classe c. Elle est introduite juste avant la
définition de la structure. La classe et la fonction sont ensuite définies. Plutot
que d’introduire une vue locale pour la classe ¢, la vue k est réutilisée. Le module
est représenté par un objet. Les valeurs de ses méthodes sont les composants
de la structure, coercés vers leurs types définitifs. La classe doit étre enveloppée
dans une fonction de coercion afin de pouvoir masquer la méthode x.

open
plk - ¢(a)[x : int))
pack

let ¢ = A(xo : int){((s : a)[0) : 0]% + (x :s(@)int))p.xE=¢(s : a)xp in
let f = A(v:((a)[0]fr))vrx in

@]?k}).c’;q(s/ sl )A (%1 ¢ int)(c(x1) \ x)
: 0]k — int).f&q(s’ : o)E
as 3(K)C(a)[e : C(e) Wy + (o)Wl grry — int]] hiding {k}

5.4 A propos du typage

Le calcul a été congu de maniére & rendre la vérification de type facile.

Nous pensons que les régles de typage pourraient étre aisément adaptées
de maniére & rendre la synthése de type possible. On utiliserait pour cela des
variables de rangée d’une maniére similaire & Objective Caml. Le type d’un
objet serait alors composé de deux rangées : une pour les méthodes et ’autre
pour les vues. Les régles de filtrage ne seraient plus nécessaires. En effet, une
contrainte o <# K signifie qu’il n’est pas possible d’accéder aux méthodes d’un

! Dans cette traduction, nous utilisons une construction let que nous n’avons pas formalisé
dans le langage. On peut la considérer simplement comme du sucre syntaxique: let z = o’ ina
est I'expression a dans laquelle les occurences de x ont été remplacées par a’.
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objet de type a via son interface principal, et que 'objet a les méthodes de K
et éventuellement d’autres méthodes. C’est exactement ce qu’exprime un type
d’objet dont la liste des méthodes est vide, et dont les vues sont une rangée
extensible contenant les vues K.

Afin de simplifier le calcul et les preuves de correction, nous n’avons autorisé
que le sous-typage en largeur. L’ajout du sous-typage en profondeur ne devrait
cependant pas poser de difficulté. Alors qu’a présent les variables de types ap-
paraissant & Iintérieur d’un type d’objet sont non-variantes (ni covariantes, ni
contravariantes), il serait alors correct d’étendre la définition de la covariance de
fagon & ce qu’une variable de type « apparaissant en position covariante dans un
type d’objet si elle apparait en position covariante dans le type de chaque mé-
thode de I'objet (la définition de la contravariance peut étre étendue de maniére
similaire).

5.5 Anomalie en présence d’héritage multiple

Alors que ce calcul peut étre utilisé pour un langage a classes avec héritage
simple, une anomalie rend problématique son utilisation pour un langage avec
héritage multiple. En effet, 'abstraction fournie par la quantification existen-
tielle des vues lorsqu’une méme vue est capturée deux fois par le méme objet
peut étre violée dans certains cas.

Considérons en effet un objet possédant une vue k. Cette vue peut étre
cachée du type de 'objet par une existentielle. On pourrait penser qu’il n’y a
plus aucun moyen d’utiliser cette vue de 'objet depuis 'extérieur. En particulier,
on s’attend a ce que les méthodes qui ne sont accessibles que par cette vue ne
puissent pas étre redéfinies. Cependant, si cette vue est toujours disponible
dans I’environnement, il est possible de ’ajouter de nouveau a I’objet. Cela va
modifier le dictionnaire associé a cette vue dans I'objet, et les méthodes peuvent
alors étre modifiées de nouveau.

Dans un langage avec héritage simple, la portée des vues peut étre controlée
de maniére & éviter ce probléme. Par contre, si une classe peut hériter deux fois
d’une autre classe, elle héritera des vues de cette classe deux fois. Ainsi, si une
vue a été masquée sur seulement 'un des chemins d’héritage, elle sera encore
visible dans la classe.

Il n’est pas du tout évident d’éviter ce probléme. Il faudrait certainement
utiliser une sémantique complétement différente. Le calcul actuel fournit cepen-
dant un point de départ pour la recherche d’une telle sémantique, et 1l serait en
particulier probablement possible de s’inspirer de ses régles de typage.

5.6 Conclusion

Ce chapitre montre que de bonnes propriétés de modularité peuvent étre
obtenues sans perte d’expressivité dans un langage a objets, et qu’en particulier
il est possible de masquer n’importe quelles méthodes méme en présence de
méthodes binaires.

Les vues sont un ingrédient nécessaire a la correction de notre calcul. Mais
nous avons présenté d’autres utilisations possibles des vues, en particulier pour
définir des fonctions amies.
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Il n’est pas évident de modifier le calcul présenté ici afin de 'utiliser comme
base d’un langage & objets avec héritage multiple. Nous espérons cependant que
cela soit possible, car de nombreuses variantes du calcul sont possibles.



Chapitre 6

Combiner modules et classes

Introduction

Les classes et les modules ont de nombreuses propriétés communes : ils offrent
tous deux une forme d’abstraction ; ils permettent de structurer le code et fa-
cilitent sa réutilisation. A cause de ce recouvrement de fonctionnalités, il peut
donc étre parfois difficile de faire un choix entre les deux. Le probléme se pose
en particulier dans Objective Caml ot classes et modules sont des contructions
complétement indépendantes. Dans ce chapitre, nous présentons les bases théo-
riques d’un langage ne comportant qu’une construction pouvant étre utilisée
aussl bien comme classe que comme module. Ce résultat est obtenu en iden-
tifiant classes et modules. Certains composants des classes correspondent en
effet & des composants des modules : par exemple, le corps des classes et les
structures. D’autres composants normalement propres aux classes, comme les
méthodes, seraient simplement ajoutés au langage de module. La plupart de ces
opérations sont des extensions simples du langage de module. Une extension
des systémes de module existants, petite mais cependant plus significative, est
également nécessaire : de méme que les types ML sont quantifiés implicitements,
les types des modules seraient implicitement quantifiés.

6.1 Les classes dans Objective ML

Le langage de classe que nous allons considérer n’est pas tout a fait celui
présenté en section 2.3 page 57. Il est en fait plus proche de la formulation
donnée dans [28]. Nous le décrivons donc rapidement ici.

Une classe simple est formée d’une structure contenant des variables d’ins-
tance et des méthodes.

class origin = struct val # = 0; method getr = ¢(y) « end

Cette classe a une variable d’instance z initialisée & 0 et une méthode getz.
Quand cette méthode est appelée, la variable y est liée & 'objet auquel elle
appartient. Ici, cet argument est en fait ignorée et la méthode retourne la valeur
de la variable d’instance. Le type de cette classe est :

V() sig ({ getr : int; o)) val x : int; method getr end

135
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Le type entre parenthése donne la forme du type d’un objet de cette classe. La
variable de rangée a peut étre instanciée dans une sous-classe, ce qui permet
I’extension de la classe avec de nouvelles méthodes. Le reste de la signature de
la classe indique que celle-ci a une variable x et que la méthode getr est définie.

Une classe peut-étre définie comme une fonction prenant un paramétre d’ini-
tialisation et retournant une valeur de classe. Cela est montré dans la classe
suivante :

class genpoint = fun zg — struct val £ = zg; method gelr = q(y) r end
Le type de cette classe est :
V(a) V(a') (a — sig ((getr 1 a; ') val z : o; method gelx end)

L’expression de classe (genpomt 1) est alors une classe dont la variable d’ins-
tance x a la valeur 1. L’opérateur new permet de créer un objet a partir d’une
classe. Un objet contient une copie des variables d’instance et des méthodes
de sa classe, mais seules ses méthodes peuvent étre accédées directement. Cela
est reflété par son type. Par exemple, (new genpoint 1) est un objet de type
(getz : int). La classe genpoint pourrait étre également appliquée & un flottant
plutét qu’a un entier : ¢’est une classe polymorphe.

Les classes peuvent étre étendues par héritage. Le composant inherit c
d’une structure permet d’inclure tous les composants d’une classe parente c¢. La
classe cpoint ci-dessous hérite la variable d’instance z et la méthode getz de son
pére genpoint, et définie une nouvelle méthode color :

class cpoint = fun (¢ : string) —
struct inherit genpoint 1; method color = ¢ end

Le type de la classe cpoint, donné ci-dessous, montre la variable d’instance
héritée et les deux méthodes :

V() string —
sig ({ getr : int; color : string; a))
val x : int; method getr; method color
end

6.2 Modules & la ML

Nous présentons maintenant le systéme de modules que nous comparerons
avec le langage de classe de la section précédente. Un module simple est composé
d’une structure contenant plusieurs composants : définitions de types, de valeurs
ou de sous-modules.

module ntOrder =
struct typet = int; val less (z : 1) (y:1) = x < y end

Un composant d’un module peut étre accédé en utilisant la notation m.z : la
fonction intOrder.less compare deux valeurs de type ntOrder.t, ce type étant
égal au type int.

Une signature de module liste le type de ses composants.

sig typet = int; val less : t -t — bool end
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Un module peut également étre un foncteur, c’est-a-dire une fonction des mo-
dules dans les modules. Cette fonction peut étre appliquée & n’importe quel
module qui se conforme & une certaine interface, et retourne un nouveau mo-

dule.

module [istOrder =
functor (ord : sig
type t; val less : t — ¢ — bool

end) —
struct
type ¢t = ord.t list; valless (11 :t) (I12:¢) = ...
end

La signature de ce foncteur est

functor (ord : sig
type t; val less : 1 — ¢ — bool

end) —
sig
type ! = ord.l list; val less : t — { — bool
end

Ce foncteur peut étre appliqué au module précédent, produisant un module de

type :
sig type t = intOrder.t list; val less : t — 1 — bool end

Un module peut étendre un autre module (la construction open a le méme
sens qu’en SML : les composants du module ouvert sont liées dans le module
courant).

module ntOrder? =
struct
open ntOrder;
val min v y = if less x y then x else y
end

Le module intOrder? ci-dessus contient donc les mémes composants que le mo-
dule intOrder, plus la valeur min.

6.3 Comparaison entre classes et modules

Les deux sections précédentes ont présenté de petits langages de classes et
de modules. Ces langages sont trés similaires : ils utilisent tous deux des struc-
tures, qui peuvent étre paramétrées. La figure 6.1 fournit une comparaison de
la syntaxe des deux langages, mettant en valeur leurs similarités. Il y a bien
stir un certain nombre de différences, que nous étudierons dans le reste de cette
section.

Ainsi, dans le langage de classe, les fonctions prennent pour argument des
valeurs du langage de base. Par contre, les foncteurs prennent en argument des
modules. Une autre différence est que certains composants des structures des
classes n’ont pas de correspondance dans les modules, et vice versa. Les types
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Expressions de classes et de modules

cu=z m:i=p Accés & une valeur
| funz — ¢ | functor (z : ¢) = m Abstraction
|ce | mm Application
| struct b end | struct b end Structure
bu=cl|d;b bu=c¢|d;b

Composants des structures

d ::= inherit ¢ d ::= open m Héritage / inclusion
|valae =¢ |valz = e Valeur
| method y = ¢(x) e Méthode

|typet =1 Type
| module z = m Module

To=7|¥(a)T
S =¢ |V(x) D Schéma

Types de classes et de modules

Schéma de type
de type de classe

pu=T >0 ¢ := functor (z : ¢) = ¢ Type fonctionnel
| sig (7) x end | sig x end Type de signature
X =€l x X =€l x

Composants des signatures

Yo=valx T o=valax: T
| method m
|typet =1
| type t
| module z : ¢

Valeur
Méthode

Type manifeste
Type abstrait
Module

Fic. 6.1: Comparaison entre un langage de classe et un langage de module
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sont égalements différents. En effet, les types des classes peuvent étre quanti-
fiés et le type des composants des classes peut contenir des variables libres. Au
contraire, tous les types apparaissant dans un type de module doivent étre clos,
et les types de modules n’ont donc pas besoin d’étre quantifiés. Finalement, la
signature d’une classe contient un composant distingué des autres, représentant
le type d’une instance de la classe. Ces différences ne sont cependant pas incom-
patible, comme nous allons le voir dans la suite de cette section en les examinant
plus en détail.

Une abstraction de classe peut étre codée comme un foncteur : I’expression
fun x — m serait traduite en ’expression

functor (z : sigval z : 7 end) — m[z.z/x]

Cela nécessite cependant que le type 7 soit connu, ce qui n’est généralement
pas le cas (notamment si le type de x est polymorphe). Nous reviendrons sur ce
point plus tard dans cette section.

Il parait possible d’autoriser les structures & contenir aussi bien des compo-
sants de modules que des composants de classe. L’héritage (inherit) et I'in-
clusion de module (open) peuvent étre fusionnés en une méme opération : en
effet, elles incluent toutes deux tous les composants d’une autre structure. Les
valeurs (val) ont également une sémantique compatible.

La quantification des types de classe pose un probléme plus sérieux. Il
est bien possible de coder la quantification explicite dans un langage de mo-
dules [15] : V(&) m peut étre réécrit en

functor (z : sig typet end) — m[z.t/a]

Cependant, pour supprimer la quantification, la valeur du type ¢ doit étre fournie
explicitement. Cela ne s’intégre pas trés bien avec un langage de base avec
polymorphisme implicite comme ML. Par exemple, la création d’un objet de
la classe genpoint (présenté dans la section 6.1 page 135) devrait étre écrite de
maniére bien peu concise :

genpoint (sig typet =int;valzr =1 end)

Pour résoudre ce probléme, nous proposons d’autoriser la quantification impli-
cite des types de module, en utilisant les régles suivantes pour 'introduction et
I’élimination de la quantification :

AFm:V(a)® AFm:® a & FV(A)
AbFm:®[r/a] AFm V(o) ®

Il est alors intéressant de pouvoir contrdler la portée des variables de type en
les liant explicitement :

A, (varoz:r)l—m:q)
Ak ([a]m) : @

Lors du typage de I’expression de module m, la variable de type « se retrouve
liée & un type 7. Alors, les variables libres de 7 ne peuvent pas étre générali-
sées dans m, car elles apparaissent dans ’environnement. Avec cette extension,



CHAPITRE 6. COMBINER MODULES ET CLASSES 140

I’expression (fun r — m) peut étre codée ainsi :
[a] functor (7 : sig val # : « end) = m[z.x/x]

Les autres différences entre les deux langages sont mineures. En particulier,
le type des valeurs n’est pas généralisé dans les signatures des classes, mais
seulement parce que ce n’est pas utile.

6.4 Présentation du langage de modules étendu

Nous présentons maintenant le systéme de modules complet. C’est une va-
riante de celui proposé par [18]. Dans cette variante, les noms apparaissant dans
un programme ne sont pas annotés. Par contre, les noms apparaissant dans un
type le sont afin d’éviter des ambiguités. Nous laissons le langage de base pour
I’essentiel indéterminé.

6.4.1 Syntaxe

La syntaxe est présentée dans la figure 6.2. Les variables z, ¢, & et y sont
des noms (de module, de type, de valeur et de composant de module respecti-
vement). Les noms ne sont pas soumis & ’a-conversion. Les types sont notés a
laide de lettres grecques. Les schémas de types sont notés par la lettre capi-
tale correspondant & la minuscule du type associé. Les tildes (7) au-dessus des
types syntaziques (qui peuvent apparaitre dans une expression) permettent de
les différencier des types enrichis (qui permettent de typer le langage).

Par rapport au systéme de module présenté par Xavier Leroy, un certain
nombre d’additions ont été apportées a la syntaxe. Les types sont étendus avec
des types récursifs et des types d’objet. L’expression de module [a] m introduit
une variable o dans I’expression de module m. Le composant method y = ¢(x) e
permet de définir une méthode; lors de 'appel de cette méthode, son corps e
est évalué aprés avoir remplacé le nom x par 'objet auquel la méthode appar-
tient. Le composent inherit m inclut les composants de la structure m dans
la structure courante. Les types de module sont quantifiés par des variables de
types. Une signature (s ig () X end) est composée d’une suite de types de com-
posants Y, ainsi que d’un type 7T représentant le type d’une instance du module
(vu comme une classe). Enfin, le composant de signature method y indique que
le module définit une méthode y.

6.4.2 Régles de typage

Des types plus précis, présentés dans la figure 6.3, sont nécessaires pour le
typage : les noms peuvent en effet étre ambigus, et doivent donc étre annotés afin
de lever cette ambiguité. Un nom annoté est appelé un identificateur. Ces anno-
tations sont la seule différence entre les types syntaxiques décris précédemment
et les types de cette figure. Les identificateurs sont soumis & ’a-conversion.
Cependant, seule 'annotation peut étre renommée. Les types sont considérés
modulo renommage des identificateurs liés.

Un environnement est une séquence contenant des types de composant de
module et des liaisons d’une variable de type « & un type 7. Un identificateur
ne peut pas étre lié deux fois dans un environnement (c’est-a-dire qu’un nom ne
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pu==z|pz Chemin d’accés
ex=gx|px|newm Expression
|[funz —>e|...
T =7 V() T Schéma de type
Fuo=t|pt|la|ToT Type de base
| pla) 7 [ (@)
wiz=elaly: T @ Type d’object
m = p | struct b end Expression de module
| functor (2 : ®) — m
|mm]|(m:®)|[a]m
bi:=¢|d;b Corps de module
d:=valzx=ce Composants de module
| method y = ¢(x) e
| module z = m
|typet =7
| inherit m
=6 | V() ® Schéma de type de module
¢ ::= functor (z: <i>) - @ Type de module
| sig (7) X end
X =¢| 1/;; X Type de corps de module
1/: c=vale: T Type de composant de module
| method y

| module z : @
| typet | typel =7

Fia. 6.2: Syntaxe
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pu==z|pz Chemin d’accés

To=7|¥(a)T Schéma de type

ro=t | ptla|roT Type de base
| pla) 7 [ {w)

wiz=¢laly: T w Type d’objet

S :=¢ | V(x) D Schéma de type de module

¢ ::= functor (z : ) > P Type de module
| sig (7) x end

X =€l x Type de corps de module

¥ =valz; : T | method y Type de composant de module

| module z; : @
| typet; | typet; =7

FiG. 6.3: Types

peut pas étre lié deux fois avec la méme annotation, mais il est possible de lier
deux identificateurs de méme nom s’ils ont des annotations distinctes).

Av=e| A; ¢ | 4 (varozi:T)

La notation A(n) représente la liaison la plus & droite d’un identificateur
de nom n dans ’environnement A. Les variables libres d’un environnement A
et d’un type 7 sont notées respectivement FV(A) et FV(r). L’opération A+ x
décharge le contenu d’un corps de module y dans ’environnement A. Elle est
définie par A+ (1/), X) = (A; 1/)) +x et A+¢ = A. L’opération ¢ +4 ¢’ fusionne
deux signatures de module ¢ et ¢’. Elle est définie par (s ig (1) x end) +a (s ig
() x' end) =sig (7') x + X’ end quand A F 7 & 7/, ou 'opération x + x’ est
définie par (1/), X) +x' = (X—I— X/) et e+x =%

Les régles de typage associent des types de modules aux expressions de mo-
dules (A F m : ®@). Elles utilisent une notion d’équivalence de types A+ T ~ T”
et une relation de sous-typage entre schémas de types de modules A+ & <: ®'.
Ces deux jugements sont standards (leur extension aux schémas de type ex-
cepté). Ils sont définis dans la figure 6.4. La relation & est étendue aux types
de modules (A F ® ~ &) comme étant la relation d’équivalence associée au
préordre <:. La traduction des types A T:Tet AF @ : ® est présentée en
figure 6.5.

Afin de rendre les régles de typage plus lisibles, quelques hypothéses impli-
cites sont faites systématiquement : tout type apparaissant dans une régle de
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Chemins d’accés
Abp: (sig (1) x end) (module 2 <I>) €x
(modulezi:q))EA A+ YF OO
Abz:® Abpz: @
AbFp:¥Y(a)d
AFp:®[r/a]

Equivalence de type (les régles de congruence, réflexivité, symmétrie et

transitivité sont omises)

(typeti=7) € A Al p:sig(r) x end (typeti =7) € x
At~ T AFpita~T

Sous-typage de module

A~ n Al @L< P A; (module Z; :<I>’2) F®, <: Py
AFrm<m Ak functor (z; : @) — ®; <: functor (z; : ®) — @

A|_T1NT2
Vdy € xo-ddi€Ex1-A+xi b di < dy

At (sig (1) x1 end) <: (sig (m2) x2 end)

AT < Ty
AF (vala; :Th) <: (val @; : Th)
A ® <: Dy
At (module z; : ®;) <: (module z; : $2) At (method y) <: (method y)
At (typet;) <: (typet;) AF (typet; = 1) <: (typet;)
AT 7 At T
Al (typet; =71) <: (typet; = 7) Al (typet;) <: (typet; =)

AlF o, <: Py

AF ®r/a] <: @y a & FV(A)

A"V(Oz) P <: Py AFd <ZV(O[) Lo
At T <: Ty

A Tir/a] <: Ty a & FV(A)

A"V(Oz) T <: 1y AFTy <ZV(O[) Ty

Equivalence des schémas de types de modules

A ® <: Dy AF Oy < ®y
A|—<I>1N<I>2

Fia. 6.4: Relations d’équivalence et de sous-typage
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Types de base (les régles structurelles sont omises)

(TypPE-NAME) (TYPE-PROJECTION)
(typeti[=7]) € A At p:sig(r) x end (typeti=7) €x
Attt AFpt:.r
(TYPE-VAR) (TYPE-QUANT) R
A(a) = (var a; = 7) A; (vary =) T : T o ¢ FV(A)
Al a7 AFY(a)T V()T
Signature
(Sia-THEN)
(Sig-EmPTY) AF 1/; iz A Yy
Ak e:e AF (45 %)+ (45 1)
(S1a-VALUE) (S1a-MoODULE)
ART:T A9
AF (val x T) : (val xr; = T) AF (module Z: <i>) : (module Z - <I>)
(S1a-MaNIFEST-TYPE)
AFF-r FV(T) =0 (S1a-ABsTRACT-TYPE)
At (type t= 7~') : (type t; = 7') At (type t) : (type ti)
(SIGNATURE)
(S1a-METHOD) Ak 7+ AFx: X/
AF (method y) : (method y) AR (sig (1) x end) : (sig () x' end)

(S1a-FuNCTOR)
A @ 9 A; (modulezi:CI)’)l—Ci):q)
AR (functor (z: <i>’) — <i>) : (functor (z:9) — <I>)

(S1a-QuaNT)

A; (var oy =) B d o ¢ FV(A)
AFY(a) ®: V(o)

Fia. 6.5: Traduction des types
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Bonne formation des types (A T type) (les régles structurelles sont
omises)

(typeti[zr]) €A Ab p:sig(r) x end (typeti:T)EX
A Ft; type Al p.ttype

Bonne formation des types de modules (A - ® module type)

AFT type AF x decl A F x decl
A F e decl Al (val x; =T, X) decl AF (method Y; X) decl
A b 1 type A, (type t; = 7') F x decl A, (type ti) F x decl
Atk (type ti=; X) decl At (type ti; X) decl

A F ¢ module type A, (module 2 (/)) F x decl
Al (module 2 o ¢ X) decl

A T type A F x decl

Aucun nom n’est 1ié plusieurs fois dans y

AF (sig (1) x end) module type

AF @ module type
A, (module Zi <I>’) F & module type

AF (functor (z : @) — <I>) module type

A F & module type a & FV(A)
AF V(«) ® module type

Fia. 6.6: Bonne formation des types
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(PROJECTION)

(VARIABLE) AFp: (sig (1) x end) (module Z <I>) €x
Alz) = (module 2 <I>) A+ yFdx o
Abz:d/z Abpz: @
(STRUCTURE) (CONTRAINTE)
AFb:¢ AFm:®  AF®:® AR <P
Al—(structbend):qb Al—(m:i)):q)
(FONCTEUR)

AR P @ A; (modulezi:q)’)l—m:q)
Al (functor (z: <i>’) - m) : (functor (zi : ') — <I>)

(APP)

At m: (functor (z; : &) — &) A m @

Al L < B A; (module z; : %) F @y ~ Py
Ak (m m’) : Py

(S1a-Comp)
(S16-VIDE) Abd: A; ¢t b:sig(r) x end
At e:(sig(7) € end) AR (d; b) : (sig (1) ¢¥; x end)
(VALEUR) (MoDULE)
ArFe:T AFm:®
AF (val r = e) : (val xz; T) AF (module z = m) : (module Z - <I>)

(TypE)
AFT:7 FV(r)=90
Atk (typet = 7:) : (type t; = 7')

Fia. 6.7: Régles de typage : modules simples

typage est supposé bien formé; les variables liées dans des types de modules
sont supposées disjointes des variables liées dans I’environnement. La bonne
formation des types est définie dans la figure 6.6 : tout constructeur de type
apparaissant libre dans un type ou un type de module doit étre lié dans 1’en-
vironnement ; de plus, deux composants de la méme signature ne doivent pas
avoir le méme nom.

La figure 6.7 donne les régles de typage du langage de module sans extension.
Ce sont les régles de typage habituelles. Dans la régle VARIABLE, le type du
module z est enrichi de maniére & rendre apparent que ses composants de type
viennent du module de nom z;, & ’aide de 'opérateur de renforcement ®/z;
décrit dans la figure 6.8. Dans la régle PROJECTION, le type ® du module z;
peut dépendre d’autres composants de la structure y. Le type de p.z est par
conséquent un type &’ équivalent & ® mais ne dépendant pas de ces composants.
Les autres régles sont claires.
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(les régles structurelles sont omises)

/p
(sig () x end)/p
/

(type ti)/p
(typeti=1')/p

(functor (z; : ') — functor (z : &) = ®/(p z;)

.
—  sig(7) x/pend
— module z; : ®/p.z
.
.

3

P)
)

(module z; : P)
) type t; = p.i
)

typet; = p.i

Fia. 6.8: Renforcement d’un type

(InsT) (Gen) (QuanT)
AFm V(o) AFm:® a g FV(A) A;(varaizr)l—m:q)
AbFm:d[r/a] AFm:V(a) ® Ak ([a]m) : @

~| —

Fia. 6.9: Quantification des types de modules

La figure 6.9 rappelle les régles d’instanciation et de généralisation des types
de modules présentées précédemment en section 6.3. Les régles INST et GEN
sont la transposition directe aux types de modules des régles d’instanciation et
de généralisation des schémas de types. La régle QUANT introduit la variable de
type syntaxique « dans ’environnement et empéche ainsi la généralisation des
variables liées & cette variable lors du typage de I’expression de module m.

Les régles de typages des composants de classes sont donnés par la figure 6.10.
La régle INHERIT est essentiellement du sucre syntaxique : c’est la régle THEN-2
qui accomplie la fusion des deux signatures de modules. Une méthode est typée
comme une fonction (régle METHOD) ; le type de I’argument de cette fonction

(THEN-2) (INHERIT)

AFd:¢  A+obb:d AFm:é
AF (d; b) : ((/)—I—A qb’) AR (inherit m) o)
(METHOD)

AI-(funx—)e):r’—)r A {(y:mw)
At (method y = ¢(z) e) : (sig (7') method y end)

F1c. 6.10: Régles de typage des méthodes et de I’héritage
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est le type 7, et le type de son résultat est le type de la méthode y dans 7.

La régle de typage de 'opérateur new est semblable & celle d’Objective ML.
Le type de I'objet new m est le type 7, et toutes les méthodes de ’objet doivent
étre définies (prémisse de droite).

(New)
AFm: (sig (T)Xend) Abra(y:my >(methody)ex

Al—(newm):r

6.4.3 Traduction de Objective ML

Le langage présenté précédemment contient tous les éléments syntaxique
d’Objective ML, excepté les abstractions de classes et les applications de classes.
Mais ces derniers éléments peuvent étre considérés comme du sucre syntaxique
et définis par traduction d’Objective ML dans le langage que nous venons de
présenter. La traduction [e]] d’une expression e d’Objective ML est définie par
induction sur la syntaxe : les régles pour ’abstraction et ’application de classe
sont celles données ci-dessous. Les autres régles sont évidentes.

[funz — ] =
[o] [o] (functor (z : sig (o) val z :  end) —
[e](z-z/x])

[c €] =[] (struct val z = [¢] end)

6.5 Impact de ’extension

Cette extension est conservative. Elle préserve en particulier I'expressivité
du systéme de modules. Nous conjecturons sa correction. En effet, ’ajout de la
quantification du type des modules par des variables de type ne devrait modifier
que localement une preuve de correction, sans introduire de difficulté. Nous
n’avons pas entrepris de preuve car la sémantique d’un systéme de modules est
compliquée et 'importance de I'extension que nous proposons ne nous parait
pas suffisante pour justifier une longue preuve de correction.

Avec cette extension, il est possible de rendre implicite la paramétrisation
des foncteurs par des types : il n’est plus nécessaire de définir un type abstrait
dans la signature de ’argument d’un foncteur pour paramétriser un module par
un type. Voici par exemple le type d’un foncteur définissant des ensembles :

functor
(ord : sig type u; val compare : u — u — int end) —
sig
type t; val empty : t; val add :t — ord.u — t; ...
end

Lors de application de ce foncteur, aussi bien le type u des éléments de 1’en-
semble que la fonction de comparaison compare doivent étre fournis. Par contre,
avec notre extension, le type u n’est plus nécessaire et le foncteur peut avoir le
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type suivant :

¥(a) (functor
(ord : sig val compare : « = a — int end) —
sig
type a t; val empty : o i;
valadd :at > a—at; ...
end)

Dans le type de ce foncteur, le constructeur de type ¢ a un paramétre de type
qui est contraint a &tre une variable explicitement quantifiée «. Il est en effet
nécessaire de rendre explicite le fait que le type ¢ dépende de la variable « :
supposons par exemple que les ensembles ont une fonction mar retournant le
plus grand élément d’un ensemble; dans le dernier type de module, le type
V(a) t = « ne serait pas correct, alors que le type V(o) ot = a Iest.

Lors de I'application de ce foncteur, seule la fonction de comparaison doit
étre fournie; le type des éléments de ’ensemble est inféré. Ce type peut méme
étre polymorphe, ce qui ne serait pas possible sans extension. En effet, s1 on
applique un foncteur du type précédent & une structure de type

sig val compare : ¥(a) a = o — int end
on obtient un module de type

V(o) sig
type o ¢; val empty : o i;
valadd :at > a > at; ...
end

Ce type est moralement équivalent &
sig
type a t; val empty : V(o) o ¢
val add : V(o) at s a— at; ...
end

(dans le sens que I’on peut passer d’une valeur ayant I'un de ces types & une
valeur ayant 'autre de ces types par 'application d’un foncteur qui est essen-
tiellement ’identité).

6.6 Typage des modules

Cette extension ne complique pas significativement le typage des modules. Le
principal changement est la généralisation et 'instantiation du type des modules.
De plus, afin d’éviter qu'un constructeur de type puisse étre unifié avec une
variable de type liée en dehors de la portée de ce constructeur, un algorithme
d’unification sous préfixe doit étre utilisé. Un tel algorithme est facile & mettre
en ceuvre, et est en fait déja utilisé dans Objective Caml, qui permet de définir
des composants de modules dont le type n’est pas clos.
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6.7 Fonctionnalités impératives

Afin d’assurer la correction du typage, le polymorphisme de valeurs [32]
devrait a prior: étre appliqué également pour les expressions de modules, c’est-
a-dire que seules les expressions de modules qui sont syntaxiquement des valeurs
(chemins et foncteurs, mais ni structures ni applications de foncteurs) devraient
8tre généralisées'. En effet, I’évaluation de ces expressions ne peut pas produire
d’effet de bord. Cette restriction résulte malheureusement dans notre cas en une
perte importante d’expressivité. Ainsi, ’exemple des ensembles polymorphes de
la section 6.5 page 148 n’est plus valide. Cela n’est pas un probléme pour les
classes cependant, car les classes sont habituellement des foncteurs.

Une maniére de contourner ce probléme est d’enrichir les types des modules,
afin de distinguer les foncteurs qui s’évaluent sans effet de bord des autres fonc-
teurs. En effet, il est correct de généraliser le type du résultat de I'application
d’un foncteur s’il ne produit pas d’effet de bord.

6.8 Limitations

Bien que notre proposition permette de combiner classes et modules en une
seule construction, le probléme de D'existence de deux styles de programma-
tion subsiste. Par exemple, on peut fournir un type abstrait et des fonctions
manipulant des valeurs de ce type :

module stack : sig type a t; ... end = struct
type a t = « list;
val empty = [];
val pushl x = x :: [;
val pop (z 1) = (z,1);

end

ou bien définir des méthodes fournissant les mémes fonctionnalités :

module stack = [o] struct
val impl = ([] : a list);
method push =
s(y) fun & — {{impl = = :: impl) };
method pop =
$(y) Let (z 1) = impl in (2, {{impl = 1) });

end

Dans ce cas trés particulier, il est en fait possible de définir un unique module

1La régle de sous-typage des modules correspondant 4 la généralisation devrait également
étre modifiée.
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compatible avec les deux styles de programmation :

module stack = [o'] struct
type a t = « list;
val empty = [];
val pushxl =x :: [;
val pop (z 1) = (z,1);
val impl = (empty : o’ t);
method push =
$(y) fun & — {{impl = push impl x)};
method pop =
$(y) let (2,1) = pop impl in (x, {(impl = 1)});

end

Mais pour chaque fonction, une méthode correspondante doit étre écrite, qui ne
fait qu’appeler la fonction.

Il serait intéressant de pouvoir écrire n’importe quel module de maniére & ce
qu’il puisse étre utilisé aussi bien comme une classe que comme un vrai module,
sans avoir & écrire de code redondant. Comme premier pas en direction de ce
but, on peut remarquer qu’il serait possible de produire & partir de la classe
stack un module fournissant les fonctionnalités du premier module stack :

module stack’ : sig type a {; ... end = struct
type a t = « stack;
val empty = new stack;
val push s © = s#push x;

val pop s = s#pop;
end

Une telle construction peut étre facilement généralisée a toutes les définitions
de classe : un module peut étre associé a toute classe; ce module exporte le
type des objets de la classe (dans ’exemple ci-dessus, « stack), une fonction
correspondant au constructeur d’objets (empty) et une fonction pour chaque
méthode (push, pop, ...) qui appelle cette méthode.

En pratique, cependant, on serait plutét intéressé par une construction per-
mettant de passer d’un module & une classe. Il est en effet courant d’écrire
une classe fournissant une interface a un type de donnée abstrait. Par exemple,
considérons I'implémentation des ensembles par des arbres équilibrés. Il parait
naturel de définir les arbres équilibrés a ’aide d’un type de données abstrait
et d’utiliser une classe comme interface. Mais il n’est pas du tout évident de
produire systématiquement une classe a partir d’un module. En effet, un mo-
dule peut définir plusieurs types de données (par exemple, pour les ensembles,
il définit le type des éléments et le type des ensembles), mais seulement 'un
de ces types doit étre choisi comme type de I’état des objets de la classe. Un
autre probléme est que 'un des arguments des fonctions doit étre singularisé,
et 1l n’est pas toujours évident de savoir lequel, méme si 'on peut souvent se
baser sur leurs types. Ainsi, une fonction telle que la différence entre deux en-
sembles prend deux arguments du méme type. Le choix entre 'un ou 'autre de
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ces arguments est alors complétement arbitraire. Enfin, cette fonction nécessite
de pouvoir accéder au contenu d’un autre objet (qui devrait étre privé).

6.9 Travaux apparentés

Reppy et Riecke avaient déja proposé de coder des classes dans des mo-
dules [29]. Leur encodage utilise Object ML, une extension de SML avec des
objets simples et du sous-typage, mais sans classe. Il ne nécessite pas d’autre
extension. Il manque par conséquent de concision. Par exemple, la fonction de
création doit étre explicitement définie pour chaque classe ; cette fonction crée
un nouvel objet et remplit explicitement ses composants. Du sucre syntaxique
devrait étre ajouté afin de simplifier le codage, mais la maniére dont cela pour-
rait étre réalisé n’est pas du tout claire. D’un autre c6té, il devrait étre possible
d’adapter notre proposition & Object ML. Comme les classes d’Object ML ne
sont pas polymorphes, la quantification par des types des modules ne serait pas
nécessaire.

La quantification par des types des expressions de modules a été également
suggérée par [16]. Sa proposition différe de la notre en divers points. Nous illus-
trons cette différence sur un exemple :

struct
module z; = functor (2’ : sig typet; ... end) —
struct ... end;
typevar «;
type {1 = «;
module 25 = 2 (struct typel =1t1; ... end)
end

Dans [16], les variables de types sont explicitement introduites, & 1’aide d’une
nouvelle construction typevar. Une définition de type dans la portée d’une va-
riable de type dépend implicitement de cette variable (qui peut donc apparaitre
dans la partie droite de la définition de type, comme c’est le cas ici pour le type
t1). Par conséquent, lorsqu’il est utilisé en dehors de la portée de la variable, le
constructeur de type ainsi défini prend un paramétre supplémentaire.

Cette proposition semble plus ou moins équivalente & la notre. Ainsi, 'exemple
précédent peut étre adapté comme suit (le type ¢ est rendu implicite, et le type
t; est paramétrisé explicitement) :

struct
module z; = [a] functor (2 : sig ... end) —
struct ... end;
type a t; = «;
module 295 = 23 (struct . end)

end

Cependant, sa proposition semble plus difficile & combiner avec des fonctionna-
lités impératives. Supposons par exemple que dans le définition du module 25
ci-dessus la structure contienne une définition d’exception exception E of t.
Le type t de I'exception ne doit pas étre polymorphe. Mais comme les para-
métres de types peuvent étre implicites, cela ne peut pas étre vérifié localement,
et doit apparaitre d’une maniére ou d’une autre dans la signature du module
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z1. En effet, dans la définition de ce module, le type t est alors lié au type ¢
dont ’expansion est la variable de type «. Par conséquent, cette variable de
type ne devrait pas étre généralisable. Au contraire, avec notre proposition, la
définition de ’exception serait exception E of «, et il suffirait d’interdire la
généralisation de la variable de type «.



Conclusion

La contribution majeur de ce travail est bien évidemment le développement
de la partie objets d’Objective Caml. Ce langage est actuellement le seul langage
fonctionnel possédant des objets & avoir dépassé le stade de prototype.

Sur un plan plus théorique, nous avons montré que la synthése de type
était possible dans un langage & objets. Nous pensons également que ce travail
apporte une meilleur compréhension du typage des objets. En effet, il démontre
notamment que un typage trés expressif des objets peut étre obtenu tout en
restant dans la cadre de polymorphisme & la ML. Les variables de rangées sont
la clé de ce résultat, bien qu’elles n’aient été introduites & l’origine qu’afin de
permettre la synthése de type.

Notre travail sur le masquage a posterior: des vues, bien qu’il n’ait pas pu
étre utilisé pour Objective Caml, ouvre cependant un vaste espace de recherche.
Il montre qu’une meilleur modularité des classes n’est pas incompatible avec
un systéme de type riche. Par ailleurs, la notion de vues pourrait étre réutiliser
dans d’autres situations ot I’on a besoin de considérer un objet difféeremment
suivant le contexte.

Il apparait [4] que 'une des meilleurs facon de représenter des structures
algébriques, comme des groupes ou des polyndémes dans Objective Caml est
d’utiliser simultanément des classes (pour leur extensibilité) et des modules
(pour l’abstraction). Par ailleurs, de nombreux travaux (notamment [10]) ont
lieu actuellement sur les mixrins, des modules extensibles. Il serait intéressant de
reconsidérer notre proposition de fusion des classes et des modules au vu de ces
résultats.
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