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impl�ementation exp�erimentale du langage Caml o�rant deux extensions majeures: premi�ere-

ment, un calcul de modules (incluant les foncteurs et les vues multiples d'un même module)

dans le style de celui de Standard ML, mais s'appuyant sur les avanc�ees r�ecentes dans la

th�eorie du typage des modules et pr�eservant la compatibilit�e avec la compilation s�epar�ee;

deuxi�emement, un double compilateur, produisant �a la fois du du code natif e�cace, pour

les applications de Caml gourmandes en temps de calcul, et du code abstrait interpr�et�e,

pour la rapidit�e de compilation et le confort de mise au point.
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The Caml Special Light system:

modules and e�cient compilation for Caml

Abstract: This report gives an overview of the Caml Special Light system, an experimental

implementation of the Caml language with two major extensions: �rst, a module calculus

(including functors and multiple views of a module) in the style of Standard ML, but relying

on recent advances in the type theory of modules, and supporting separate compilation;

second, a compiler producing both e�cient native code, for computation-intensive Caml

programs, and interpreted bytecode, for fast turnaround and ease of development.

Key-words: Caml, ML, functional languages, module systems, functors, separate compi-

lation, code generation, bytecode, closures.
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1 Introduction

Cet article pr�esente une vue d'ensemble du syst�eme Caml Special Light [20], une impl�emen-

tation exp�erimentale du langage Caml [34]. Caml Special Light est une r�eimpl�ementation

compl�ete du syst�eme Caml Light [21] qui o�re deux extensions majeures: premi�erement, un

calcul de modules (incluant les foncteurs et les vues multiples d'un même module) dans le

style de celui de Standard ML [23, 26], mais s'appuyant sur les avanc�ees r�ecentes dans la

th�eorie du typage des modules [17, 12] et pr�eservant la compatibilit�e avec la compilation

s�epar�ee; deuxi�emement, un double compilateur, produisant �a la fois du du code natif e�cace,

pour les applications de Caml gourmandes en temps de calcul, et du code abstrait interpr�et�e,

pour la rapidit�e de compilation et le confort de mise au point.

Le besoin de ces deux extensions se faisait sentir depuis plusieurs ann�ees. Le syst�eme de

modules tr�es simple de Caml Light [34, chapitre 10] est fort pratique, en raison notamment

de sa parfaite compatibilit�e avec la compilation s�epar�ee, mais il est incapable d'exprimer

certaines formes de param�etrisation utiles aussi bien �a petite �echelle [1] qu'�a plus grande

�echelle [22]. Le compilateur de bytecode de Caml Light est universellement appr�eci�e pour sa

rapidit�e de compilation, mais la vitesse d'ex�ecution des programmes produits n'est pas su�-

sante pour certaines applications. En�n, le code du syst�eme Caml Light commen�cait �a dater

un peu, et une r�e�ecriture compl�ete me semblait n�ecessaire pour permettre le d�eveloppement

de futures extensions, en particulier dans le domaine de la programmation par objets.

Les deux parties de cet article pr�esentent l'une, le calcul de modules, et l'autre, la techno-

logie de compilation de Caml Special Light. La pr�esentation est volontairement informelle;

le lecteur se reportera aux r�ef�erences pour plus de d�etails.

2 Les modules

2.1 Pr�esentation du langage de modules

Un programme Caml classique se compose d'une suite de d�e�nitions de valeurs, de types

et d'exceptions. (Les expressions e �evalu�ees pour leurs e�ets peuvent être vues comme des

d�e�nitions triviales de valeurs let = e.) Un syst�eme de modules fournit des constructions

pour d�e�nir, nommer et utiliser des ensembles de d�e�nitions. L'unit�e de base du langage de

modules de Caml Special Light est la structure, c'est-�a-dire un ensemble de d�e�nitions entre

struct : : :end:

d�e�nitions de valeurs et de fonctions let x = : : :

d�e�nitions de types type t = : : :

d�e�nitions d'exceptions exception E

d�e�nitions de (sous-)modules module X = : : :

d�e�nitions de types de modules module type T = : : :

Voici par exemple une structure fournissant le type entier et une fonction d'ordre sur ce

type:
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4 Xavier Leroy

module IntOrder =

struct

type t = int

let compare x y =

if x = y then Equal else if x < y then Less else Greater

end

Les composantes d'une structure peuvent être employ�ees dans tout contexte de la même

sorte (une composante de valeur dans un contexte de valeur, une composante de type dans un

contexte de type, etc.) grâce �a la \notation point�ee" (dot notation) bien connue: IntOrder.t

d�esigne le type t d�e�ni dans la structure IntOrder; IntOrder.compare, la fonction compare

de cette structure. Des chemins d'acc�es plus long permettent l'acc�es dans les modules im-

briqu�es: M.N.t d�esigne le type t de la sous-structure N de la structure M. Une construction

open permet d'�economiser sur la notation point�ee: dans la port�ee de open IntOrder, l'iden-

ti�cateur compare est lu comme IntOrder.compare, et de même pour t.

Les signatures typent les structures de la même mani�ere que les types (du langage de

base) typent les valeurs. Une signature sig : : :end est une collection de d�eclarations qui

sp�eci�e les noms des composantes d�e�nies par une structure ainsi que les propri�et�es de

typage qu'elles doivent v�eri�er:

sp�eci�cations de valeurs val x : �

(� est le sch�ema de types que doit pos-

s�eder la valeur x)

sp�eci�cations de types, abstraites type t

(sp�eci�e seulement l'existence et l'arit�e

du type t mais laisse son impl�ementa-

tion non sp�eci��ee)

sp�eci�cations de types, manifestes type t = �

(sp�eci�e exactement l'impl�ementation

du type t)

sp�eci�cations d'exceptions exception E

sp�eci�cations de (sous-)modules module X : M

(M est le type de module que doit pos-

s�eder le module X)

sp�eci�cations de types de modules, abstraites module type T

sp�eci�cations de types de modules, manifestes module type T = M

Par exemple, une signature possible pour la structure IntOrder ci-dessus est

sig

type t = int

val compare: t -> t -> order

end

Les signatures permettent de cacher certaines composantes d'une structure ou de les

rendre abstraites par l'interm�ediaire d'une contrainte de signature. Par exemple,

Inria



Le syst�eme Caml Special Light: modules et compilation e�cace en Caml 5

module M1 = (IntOrder: sig val compare: int -> int -> order end)

cache la composante t de IntOrder: M1 n'a qu'une composante accessible, compare. De

même,

module M2 = (IntOrder: sig type t val compare: t -> t -> order end)

oublie l'�egalit�e entre le type IntOrder.t et le type int, rendant M2.t abstrait.

Les modules param�etr�es se pr�esentent sous la forme de foncteurs, c'est-�a-dire de fonctions

des modules dans les modules. Le langage de modules ressemble donc �a un lambda-calcul

simplement typ�e dont les objets de base sont les structures. Le langage ne s�epare pas fonc-

teurs et structures: les deux sont des modules au même titre et se nomment par la liaison

module. Par exemple, voici un module param�etr�e par un type et une fonction d'ordre total

sur ce type, qui impl�emente un type abstrait des ensembles sous forme d'arbres binaires

croissants:

module Set =

functor (Elements: sig type t val compare: t -> t -> order end) ->

struct

type element = Elements.t

type set = Empty | Node of set * element * set

let empty = Empty

let rec add elt set =

match set with

Empty -> Node(Empty, elt, Empty)

| Node(l, e, r) ->

match Elements.compare elt e with

Less -> Node(add elt l, e, r)

| Equal -> set

| Greater -> Node(l, e, add elt r)

let rec member elt set = ...

end

Un type de module acceptable pour ce foncteur est:

Set:

functor (Elements: sig type t val compare: t -> t -> order end) ->

sig

type element = Elements.t

type set

val empty: set

val add: element -> set -> set

val member: element -> set -> bool

...

end
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6 Xavier Leroy

Ce type de module rend abstraite la composante set du r�esultat du foncteur, cachant ainsi

la repr�esentation des ensembles �a l'utilisateur et assurant que l'invariant \les arbres sont

croissants de gauche �a droite pour l'ordre Elements.compare" est toujours v�eri��e.

L'application de foncteurs se note comme l'application de fonctions et renvoie de nou-

veaux modules:

module IntSet = Set(IntOrder)

... IntSet.add 3 IntSet.empty: IntSet.set ...

2.2 Les types manifestes

L'innovation majeure de ce syst�eme de modules vis-�a-vis des modules de Standard ML

est l'introduction de sp�eci�cations de types manifestes (type t = � ) dans les signatures. En

Standard ML, une signature sp�eci�e uniquement le nom et l'arit�e d'une composante de type,

mais ne peut ni r�ev�eler son impl�ementation, ni la cacher syst�ematiquement: un m�ecanisme

s�epar�e et non directement contrôl�e par l'utilisateur assure la propagation des �egalit�es entre

types.

Les types manifestes fournissent un m�ecanisme simple et bien compris dans le cadre de la

th�eorie des types [17, 12] pour assurer plusieurs tâches importantes du syst�eme de modules:

Donner des signatures compl�etes aux structures: des signatures qui contiennent

exactement toutes les informations de types n�ecessaires au typage des clients de la structure.

Par exemple, l'hypoth�ese

IntOrder: sig type t = int val compare: t -> t -> order end

su�t �a �etablir que l'application IntOrder.compare 1 2 est bien typ�ee, puisque l'�egalit�e

IntOrder.t = int se d�eduit de la signature. De même, l'hypoth�ese

IntSet: sig type set ... end

garantit que IntSet.set est un type abstrait, puisqu'aucune �egalit�e entre lui et un autre type

n'est connue. Dans cette approche, il n'est pas n�ecessaire de tenir �a jour des approximations

de structures plus riches que les signatures, comme les \signatures s�emantiques" de Standard

ML. Non seulement le typage des modules s'en trouve simpli��e et rapproch�e d'un syst�eme

de types classique, mais de plus la compilation s�epar�ee �a la mani�ere de Modula-2 est facilit�ee

[17].

Exprimer la propagation des �egalit�es de types �a travers les foncteurs. La combi-

naison des types manifestes et des types fonctoriels d�ependants (le nom du param�etre peut

apparâ�tre dans le type du r�esultat) permet d'exprimer tr�es pr�ecis�ement les relations entre

les composantes de types du r�esultat d'un foncteur et celles de son argument. Par exemple,

le type du foncteur Set donn�e page 5 traduit le fait que le type element du r�esultat est

identique au type t de l'argument, alors que le type set est toujours abstrait. Au moment de
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l'application Set(IntOrder), la substitution du param�etre formel Elements par l'argument

e�ectif IntOrder dans la signature du r�esultat donne:

IntSet:

sig

type element = IntOrder.t

type set

...

end

De cette signature et de celle de IntOrder, le typeur d�eduit imm�ediatement IntSet:element=

int, comme d�esir�e.

Ce m�ecanisme de propagation s'applique aussi pour les foncteurs d'ordre sup�erieur (les

foncteurs prenant d'autres foncteurs en argument), modulo une extension de la notation

point�ee de la forme F (A):t, autorisant une r�ef�erence �a la composante de type t du r�esultat

de l'application du foncteur F au module A. On se reportera �a [18] pour plus de d�etails.

Exprimer des contraintes de partage entre les arguments d'un foncteur. Stan-

dard ML fournit une construction sp�eciale, sharing type, pour exiger l'�egalit�e entre deux

composantes de types des arguments d'un foncteur. En Caml Special Light, la contrainte

s'exprime par un type manifeste en position d'argument de foncteur. Par exemple, le foncteur

Standard ML

functor F(structure A: sig type t ... end

structure B: sig type u ... end

sharing type A.t = B.u) = ...

se traduit en Caml Special Light par

module F =

functor (A: sig type t ... end) ->

functor (B: sig type u = A.t ... end) -> ...

ou, avec une notation plus compacte,

module F(A: sig type t ... end)(B: sig type u = A.t ... end) = ...

Le type manifeste dans la signature de B a les mêmes e�ets que la contrainte de partage en

Standard ML: supposer A:t = B:u dans le corps du foncteur, et exiger �a chaque application

F(C)(D) que C:t = D:u.

On montre formellement [19] que toute contrainte de partage entre types peut s'exprimer

ainsi en termes de types manifestes. Standard ML fournit �egalement des contraintes de

partage entre structures (exigeant l'�egalit�e compl�ete entre sous-structures de deux structures,

par exemple), qui ne sont pas exprimables en termes de types manifestes, car elles expriment

non seulement des �egalit�es entre les composantes de types des structures, mais aussi entre
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8 Xavier Leroy

les valeurs. Le syst�eme de modules de Caml Special Light fait une croix sur les sp�eci�cations

d'�egalit�e entre valeurs, qui sont di�ciles �a formaliser (une grande partie de la complexit�e de

[26] est due au partage entre structures) et d'un int�erêt pratique faible.

L'expression du partage par des types manifestes pose un probl�eme pratique de duplica-

tion de signatures. Supposons les identi�cateurs S1 et S2 li�es �a deux grosses expressions de

signatures:

module type S1 = sig type t ... end

module type S2 = sig type u ... end

Un foncteur prenant en param�etre A : S1 et B : S2 partageant A:t et B:u n�ecessite de dupliquer

la d�e�nition de S1 ou S2 pour y introduire une �egalit�e de types:

module F(A: S1)(B: sig type u = A.t ... end) = ...

C'est en pratique tr�es d�esagr�eable. Pour corriger ce probl�eme, Caml Special Light introduit

une construction with sur les types de modules: S2 with type u = A.t est la signature

identique �a S2, �a l'exception du champ type u qui est remplac�e par type u = A.t. Avec

cette notation, le foncteur F s'�ecrit de mani�ere tr�es compacte:

module F(A: S1)(B: S2 with type u = A.t) = ...

L'avantage de cette notation with est qu'elle s'�elimine facilement avant le typage proprement

dit, et ne complique donc pas les r�egles de typage du calcul de modules.

Pour traiter les modules embô�t�es, la construction with a �et�e �etendu �a with type che-

min de type = expression de type, par exemple with S.t = int. On dispose aussi de with

module chemin de module = chemin de module pour identi�er en bloc tous les types contenus

dans deux sous-structures.

2.3 Modules et compilation s�epar�ee

Le calcul de modules de Caml Special Light s'int�egre tr�es naturellement dans le m�ecanisme

de compilation s�epar�ee �a la mani�ere de Modula-2 qu'on trouvait d�ej�a dans Caml Light. Dans

ce syst�eme, une unit�e de compilation u se compose de deux �chiers: un �chier d'interface

u:mli contenant des sp�eci�cations pour les composantes publiques de l'unit�e, et un �chier

d'impl�ementation u:ml contenant des d�e�nitions pour ces composantes. D'autres unit�es de

compilation peuvent faire r�ef�erence aux composantes export�ees par u via la notation point�ee

u:t (not�ee u t en syntaxe Caml Light) ou open u.

En termes du langage de module, ce m�ecanisme de compilation s�epar�ee se traduit comme

suit: chaque unit�e u est une structure; sa signature est contenue dans le �chier u:mli; son

impl�ementation, dans le �chier u:ml. Tout se passe comme si l'utilisateur avait d�e�ni

module u = (struct contenu de u.ml end : sig contenu de u.mli end)

Inria
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De plus, le typage de u:ml et u:mli s'e�ectue dans l'environnement initial u

1

: �

1

; : : : ;u

n

:

�

n

, o�u u

1

: : :u

n

sont les noms des unit�es de compilations disponibles (dans le r�epertoire

courant, la biblioth�eque standard et les r�epertoires ajout�es par l'utilisateur) et �

1

: : :�

n

leurs signatures (donn�ees par les �chiers .mli correspondants). Le syst�eme de �chier joue

ici le rôle d'environnement de typage persistant entre les compilations.

La force de ce m�ecanisme de compilation s�epar�ee est que chaque fragment de programme

peut être lu, compris et v�eri��e du point de vue des types en ayant uniquement acc�es aux

interfaces des unit�es qu'il utilise, sans jamais avoir besoin de leurs impl�ementations. Ceci

autorise en particulier l'�ecriture des fragments d'un programme dans un ordre arbitraire

et en d�etectant au plus tôt les incoh�erences entre fragments, contrairement �a d'autres sys-

t�emes de compilation s�epar�ee qui imposent un d�eveloppement ascendant (bottom-up), une

programmation compl�etement fonctorialis�ee [29], ou retardent les v�eri�cations de coh�erence

inter-fragments [32, 11].

2.4 Le typeur des modules

La premi�ere impl�ementation du typeur des modules, r�ealis�ee par Fran�cois Pottier [28], utili-

sait des marques (stamps) uniques pour repr�esenter les types g�en�er�es, ou en d'autres termes

les classes d'�equivalences de types modulo les �equations induites par les types manifestes.

Cette technique, employ�ee dans toutes les impl�ementations des modules de Standard ML

[24, 9, 25], semblait a priori plus e�cace que l'impl�ementation directe des r�egles de typage

du calcul de modules; des travaux ant�erieurs sur l'�equivalence entre ce calcul de modules et

celui de Standard ML en assuraient la correction et la compl�etude [19].

Cette impl�ementation �a base de marques s'est r�ev�el�ee beaucoup plus di�cile que pr�evu.

D'une part, les manipulations de types de foncteurs, n�ecessitant des uni�cations destruc-

trices mais temporaires, sont di�ciles et peu commodes. D'autre part, la compilation s�epa-

r�ee n�ecessite des marques persistantes, conservant leur identit�e unique �a travers plusieurs

ex�ecutions du compilateur; ces marques persistantes sont di�ciles �a r�ealiser dans le syst�eme

Unix de mani�ere portable [3].

L'impl�ementationactuelle du typeur de modules est beaucoup plus na��ve et suit �a la lettre

les r�egles de typage donn�ees dans [17, 18]. Les probl�emes d'e�cacit�e du typage �evoqu�es plus

haut, li�es en particulier au fait que chaque acc�es �a une composante d'un module n�ecessite une

substitution pour pr�eserver les d�ependances sur les composantes pr�ec�edentes, sont �evit�es par

une impl�ementation soign�ee du type abstrait des environnements de typage, qui pr�ecalcule

ces substitutions lors de l'ajout d'un module �a un environnement, et utilise des arbres AVL

pour garantir l'acc�es en temps logarithmique en la taille de l'environnement.

Les probl�emes de persistance li�es �a la compilation s�epar�ee disparaissent enti�erement:

les noms d'unit�es de compilation �etant uniques, et les types qu'elles d�e�nissent �etant re-

pr�esent�es par des chemins d'acc�es �a partir de ces noms, l'unicit�e de ces types est assur�ee

automatiquement.

Finalement, il est �a noter que l'impl�ementation des environnements de typage est enti�e-

rement applicative, sans aucune modi�cation physique. Quoiqu'un peu lourd en apparence

RR n�2721



10 Xavier Leroy

(presque toutes les fonctions du typeur ont l'environnement comme param�etre suppl�emen-

taire), ce style �evite bien des erreurs dans l'impl�ementation des r�egles de typage et rend plus

robuste la reprise sur erreur dans le syst�eme interactif.

2.5 La compilation des modules

Le langage de modules ne pose pas de probl�emes majeurs de compilation [28]. Les structures

sont repr�esent�ees par des n-uplets contenant les composantes de valeurs, de modules et d'ex-

ceptions de la structure; les composantes de types et de types de modules disparaissent bien

sûr �a l'ex�ecution. La signature d'une structure d�etermine les positions de ses composantes

dans le n-uplet. Lorsqu'une structure est restreinte par une signature, un nouveau n-uplet

est construit, contenant uniquement les composantes visibles. Les foncteurs sont compil�es

exactement comme des fonctions ordinaires.

La compilation du langage de base n'est pas a�ect�ee par l'introduction des modules,

sauf pour ce qui est de la repr�esentation des exceptions. En Caml Light [15], les exceptions

sont repr�esent�ees par des num�eros uniques attribu�es au moment de l'�edition de liens. En

pr�esence de foncteurs, une g�en�eration plus dynamique des exceptions devient n�ecessaire: si

un foncteur renvoie une exception dans sa structure r�esultat, chaque application du foncteur

doit cr�eer une nouvelle exception. Pour ce faire, on identi�e les exceptions par des adresses

de blocs dans le tas.

�

Evaluer une d�e�nition d'exception exception E revient �a allouer un

nouveau bloc; son adresse devient la \valeur" de l'exception E. Le bloc contient un pointeur

vers le nom de l'exception, permettant ainsi l'a�chage facile de l'exception.

3 Compilation

3.1 Deux compilateurs en un

La principale originalit�e du compilateur de Caml Special Light est de produire deux types

de codes di��erents:

� du code (appel�e bytecode) pour une machine abstraite, qui est ensuite interpr�et�e par

un programme �ecrit en C;

� du code assembleur natif pour un certain nombre d'architectures (actuellement: Dec

Alpha, Sparc, Mips, et Intel Pentium).

L'interpr�etation de bytecode est une technique �eprouv�ee qui pr�esente de nombreux avantages:

portabilit�e �elev�ee, rapidit�e de compilation, compacit�e des programmes produits, facilit�e de

r�ealisation d'un toplevel interactif ou d'un d�ebogueur, possibilit�e de transmettre du code

�a travers le r�eseau et de le charger dynamiquement. L'exp�erience acquise avec Caml Light

montre que ces avantages sont tr�es importants en pratique, en particulier pour le d�evelop-

pement rapide de prototypes, o�u l'on passe plus de temps �a compiler le programme qu'�a

l'ex�ecuter.
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Le syst�eme Caml Special Light: modules et compilation e�cace en Caml 11

Le principal inconv�enient du bytecode est sa relative lenteur d'ex�ecution: de 2 �a 20 fois

plus lent que le code natif, suivant le type de programme. Avec la mont�ee en puissance des

processeurs modernes, cette lenteur est tout �a fait tol�erable pour de nombreux types de pro-

grammes, en particulier les programmes interactifs. Cependant, il reste certains types d'ap-

plications pour lesquels la rapidit�e du code natif est n�ecessaire: calculs entiers et 
ottants;

manipulations intensives de tableaux et de châ�nes; explorations exhaustives (brute-force

searching); et même certains types de calculs symboliques. Par exemple, l'environnement de

preuve Coq [13], compil�e par Caml Light, est su�samment rapide en utilisation interactive

mais un peu lent lorsqu'il compile en \batch" de grosses th�eories.

De plus, un certain snobisme fait que la compilation de bytecode est souvent m�epris�ee a

priori par ceux qui ne l'ont pas pratiqu�ee. Un compilateur natif e�cace semble indispensable

pour les convaincre du s�erieux du langage Caml.

Un compilateur natif est donc n�ecessaire; mais il n'est pas envisageable de tout faire

avec. Les temps de compilation sont �elev�es, le chargement dynamique de code et l'utilisation

interactive sont di�ciles, l'interfa�cage avec un d�ebogueur aussi, et la transmission de code

�a travers le r�eseau tr�es limit�ee.

L'approche suivie dans Caml Special Light est donc de fournir �a la fois un compilateur

de bytecode et un compilateur natif en assurant la compatibilit�e totale entre les deux. Ainsi,

les programmes peuvent être d�evelopp�es et mis au point confortablement et rapidement avec

le compilateur de bytecode, puis pass�es �a travers le compilateur natif si leurs performances

l'exigent.

L'id�ee n'est pas nouvelle: de nombreux syst�emes Lisp, par exemple, fournissent un inter-

pr�ete en plus d'un compilateur natif; aussi, plusieurs compilateurs Caml vers C [10, 30, 31]

ont �et�e d�evelopp�es en compl�ement de Caml Light. Dans les deux cas, le probl�eme est de

garantir que les deux compilateurs impl�ementent la même s�emantique. En Caml Special

Light, ceci est facilit�e par le fait que les deux compilateurs partagent �a la fois les couches

hautes (typage et pr�ecompilation { voir �gure 1) et la biblioth�eque d'ex�ecution (runtime

system): gestion m�emoire, repr�esentations de donn�ees, fonctions primitives. En particulier,

toutes les passes susceptibles de produire des erreurs �a la compilation sont partag�ees. Les

syst�emes Lisp partagent seulement l'environnement d'ex�ecution; les compilateurs Caml vers

C, seulement les couches hautes. De plus, certains traits de la s�emantique de Caml (port�ee

hyperstatique, pas de typage dynamique) rendent peut-être ce partage plus naturel qu'en

Lisp.

Le r�esultat est une compatibilit�e presque totale entre les deux compilateurs de Caml

Special Light. La seule di��erence est que certaines conditions d'erreur (acc�es en dehors d'un

tableau, division par z�ero) sont transform�ees en exceptions par le compilateur de bytecode,

mais terminent le programme avec le compilateur natif. La r�ecup�eration de ces erreurs sous

forme d'exceptions est importante en utilisation interactive, mais de mauvais style pour un

programme ind�ependant; la di��erence de s�emantique entre les deux compilateurs ne devrait

donc pas gêner en pratique.

La compatibilit�e entre les deux compilateurs ne va pas jusqu'�a permettre le m�elange

dans un même programme d'unit�es compil�ees en bytecode avec d'autres compil�ees en code
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Analyse lexicale et syntaxique

Typage et environnements de typage

Pr�ecompilation: expansion du �ltrage, reconnais-

sance des primitives, sp�ecialisation des primitives po-

lymorphes

Production de bytecode symbolique Introduction des fermetures, d�ecurry�cation,

appels directs de fonctions

Expansion vers C-- [16], unboxing/untagging

local des entiers et 
ottants

Assemblage du bytecode S�election d'instructions, introduction de

pseudo-registres

Analyse de dur�ee de vie

Mise en pile pr�eventive des registres de haute

pression

�

Edition de liens du bytecode Allocation de registres par coloriage du graphe

d'interf�erences avec pr�ef�erences

Lin�earisation des structures de contrôle

Instruction scheduling (si l'assembleur ne le

fait pas)

Interpr�etation du bytecode

�

Emission de code assembleur Alpha / Sparc /

Mips / Intel

Assemblage et �edition de liens par les outils

Unix

Gestionnaire de m�emoire, biblioth�eque d'ex�ecution

Figure 1 : Structure d'ensemble du compilateur Caml Special Light
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Le syst�eme Caml Special Light: modules et compilation e�cace en Caml 13

natif. Cette interop�erabilit�e n'est pas impossible en th�eorie, mais n�ecessite un gros travail

d'impl�ementation. Son utilit�e pratique reste �a d�emontrer.

3.2 Le compilateur de bytecode

La machine abstraite utilis�ee par le compilateur de bytecode de Caml Special Light est proche

de la machine ZAM utilis�ee par Caml Light [15]. Toutes deux suivent, dans la terminologie

de Peyton-Jones [27], le mod�ele \push-enter", par opposition au mod�ele \eval-apply" de la

SECD ou de la CAM. C'est-�a-dire que les arguments d'une fonction sont �evalu�es et empil�es

de droite �a gauche, puis la fonction est �evalu�ee et appel�ee; son code teste alors le nombre

d'arguments fournis, continue en s�equence s'il y en a assez, ou renvoie une fermeture sinon.

Ce mod�ele impl�emente e�cacement le passage d'arguments curry��e, sans aucune allocation

si la fonction est compl�etement appliqu�ee.

Caml Special Light apporte quelques simpli�cations �a la machine ZAM, a�n de rendre

les cas courants plus e�caces. Par exemple, les deux piles (arguments et retours) de la ZAM

sont maintenant fusionn�ees en une seule. Aussi, le red�emarrage des fonctions partiellement

appliqu�ees recopie dans la pile les arguments suspendus; ceci permet de d�eterminer stati-

quement pour chaque variable si elle est dans l'environnement allou�e de la fermeture ou bien

sur la pile, et il n'est plus n�ecessaire de tester la taille de la pile �a chaque acc�es comme dans

la ZAM [15].

Chaque instruction du code abstrait occupe maintenant un mot de 4 octets au lieu d'un

octet. (Il vaudrait donc mieux parler de \wordcode" plutôt que de \bytecode".) Trois raisons

�a cette modi�cation: tout d'abord, certains processeurs (Dec Alpha) lisent les mots plus

e�cacement que les octets. Ensuite, il n'y a plus de probl�emes d'alignement des op�erandes

sur 2 ou 4 octets rencontr�es avec la ZAM: tous les op�erandes sont maintenant sur 4 octets,

align�es. Finalement, au chargement du code dans l'interpr�ete, chaque instruction peut être

remplac�ee par l'adresse du morceau de code qui l'ex�ecute, rendant ainsi le d�ecodage des

instructions plus e�cace. Cette technique correspond �a une �evaluation partielle du switch

e�ectuant le d�ecodage des instructions, et est connue sous le nom de threaded code [5]. Elle

n'est pas exprimable en C ANSI, mais s'impl�emente ais�ement avec les goto calcul�es de GNU

C version 2. Cette astuce acc�el�ere d'un facteur 3 environ le d�ecodage des instructions, qui

prend plus de la moiti�e du temps d'interpr�etation du bytecode.

Bien entendu, la taille des ex�ecutables bytecode augmente { d'un facteur 3,5 environ.

Cette augmentation est tout �a fait tol�erable en pratique: des 60 ko de bytecode pour le com-

pilateur Caml Light, on passe �a 260 ko de wordcode pour le compilateur Caml Special Light;

cela reste fort raisonnable. La vitesse d'ex�ecution est nettement augment�ee par-rapport �a

Caml Light (voir la section 3.4).

3.3 Le compilateur de code natif

Le compilateur natif de Caml Special Light produit directement du code assembleur. La

traduction vers C a souvent �et�e pr�esent�ee comme le moyen simple et portable de production

de code natif e�cace. Malheureusement, elle entrâ�ne des temps de compilation �elev�es et ne
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permet pas l'impl�ementation e�cace des exceptions et du GC. De plus, les GC conservatifs

que la production de C oblige �a utiliser [4, 6] sont non seulement ine�caces mais possible-

ment incorrects en pr�esence de certaines optimisations du compilateur C [8], rendant ce type

d'impl�ementation essentiellement impossible �a prouver. Finalement, l'aspect \h�ero��que" in-

h�erent �a la r�ealisation d'un compilateur e�cace est plus net encore lorsqu'on produit de

l'assembleur plutôt que du C.

La production directe d'assembleur pose �evidemment un probl�eme de portabilit�e. Sur

les 35000 lignes de Caml composant le compilateur Caml Special Light, environ 1000 sont

sp�eci�ques au processeur cible: le module qui d�ecrit le processeur (nombre de registres,

conventions d'appel, etc.) et le module qui �emet du code assembleur �a partir d'une liste

de pseudo-instructions. S'y ajoutent environ 200 lignes d'assembleur �ecrit �a la main pour

interfacer le code produit et la biblioth�eque d'ex�ecution (en particulier, le GC). Le reste

du compilateur est ind�ependant du processeur, et su�samment param�etr�e pour s'accom-

moder de la plupart des architectures RISC d'aujourd'hui et d'au moins une architecture

CISC (le Pentium). J'estime �a une ou deux semaines le temps de portage vers une nouvelle

architecture.

Caml Special Light n'est pas �a proprement parler un compilateur optimisant: il n'essaye

pas de transformer le code du programmeur pour le rendre plus e�cace; mais il fait des

e�orts consid�erables pour ne pas introduire d'ine�cacit�es dans le code source et en fournir

une traduction �d�ele. La force de cette approche est que le comportement du code produit, en

particulier son pro�l d'allocation, reste pr�evisible et facilement contrôlable par modi�cations

du source; sa faiblesse est que le compilateur ne fait jamais de miracles et ne peut extraire

un code d�ecent d'un source essentiellement mal �ecrit.

Un corollaire imm�ediat de cette approche est que le compilateur n'alloue dans le tas

aucune structure de contrôle sauf les fermetures correspondant aux fonctions de l'utilisateur.

Allouer dans le tas les blocs d'activation, comme le fait SML/NJ [2], est un excellent exemple

d'ine�cacit�e introduite par le compilateur. Caml Special Light stocke tr�es classiquement les

blocs d'activation dans la pile Unix. Cette approche ne se prête pas �a l'impl�ementation

e�cace de call/cc mais se marie bien avec des processus l�egers (lightweight threads).

Les passes du compilateur sont pr�esent�ees �gure 1. Nous d�etaillons ci-dessous les points

saillants du compilateur.

Appels directs de fonctions connues. Le compilateur tient �a jour pour chaque variable

et pour chaque champ de structure une approximation de la forme \cette variable contient

une fermeture de telle fonction avec telles variables libres". Cette approximation sert �a

transformer les applications de fonctions connues en appels directs au code de ces fonctions.

L'appel direct �evite un acc�es dans la fermeture et permet un bien meilleur pr�echargement

(prefetch) des instructions sur les processeurs modernes. De plus, l'environnement n'est pas

pass�e en param�etre suppl�ementaire si on sait que la fonction n'a pas de variables libres.

L'approximation est e�ectu�ee de mani�ere tr�es na��ve, correspondant �a peu pr�es �a la pre-

mi�ere it�eration de l'analyse 0CFA [33, 30]. Ainsi, dans l'exemple suivant

let f x = fun y -> ...
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let g = f 5

let h = (fun x -> x) g

les appels �a f et g sont directs, mais l'approximation de h est \je ne sais pas". Cette

approximation grossi�ere su�t cependant �a transformer en appels directs plus de 80% des

appels ex�ecut�es, sur nos tests; une analyse plus pouss�ee ne s'impose pas.

L'approximation d'une unit�e de compilation est sauv�ee dans un �chier, permettant aux

clients de cette unit�e d'appeler directement les fonctions qu'elle d�e�nit. Ceci ne compromet

pas la compilation s�epar�ee: si ce �chier n'existe pas ou n'est plus �a jour vis-�a-vis du source,

des appels indirects sont produits.

D�ecurry�cation Le code produit pour une fonction curry��ee suppose que tous les ar-

guments sont pass�es simultan�ement. Un appel direct n'est produit que si le bon nombre

d'arguments est fourni. Pour les applications partielles et les appels indirects, la fermeture

contient, outre un pointeur vers le code et l'arit�e de la fonction, un pointeur vers un combi-

nateur g�en�eral de curry�cation, qui re�coit les arguments un �a un et les accumule avant de se

brancher sur le code de la fonction. Les applications de fonctions inconnues �a plusieurs ar-

guments testent l'arit�e de la fermeture et se branchent directement au code si le bon nombre

d'arguments est fourni; sinon, on passe par un combinateur g�en�eral d'application multiple,

qui applique les arguments un �a un. L'utilisation de combinateurs g�en�eraux partag�es par

toutes les fonctions du programme fait �economiser beaucoup en taille de code par-rapport �a

la production de points d'entr�ee sp�eciaux pour chaque fonction curry��ee, sans perte notable

d'e�cacit�e.

Repr�esentations non allou�ees (unboxing) Les compilateurs Caml Special Light uti-

lisent des repr�esentations de donn�ees tr�es traditionnelles: les entiers sont marqu�es (tagged)

par le bit de poids faible �a 1, les 
ottants sont allou�es dans le tas (boxed). Une analyse locale

aux fonctions �elimine les marquages et allocations inutiles de r�esultats interm�ediaires. Les

n-uplets et les records sont syst�ematiquement allou�es.

Le compilateur exp�erimental Gallium [16], l'ancêtre du compilateur natif Caml Special

Light, allait beaucoup plus loin dans l'�elimination des allocations de 
ottants et de n-uplets,

en s'appuyant sur les informations de typage statique. Cette technologie n'a pas �et�e reprise

en Caml Special Light, car elle n�ecessite un GC et une biblioth�eque d'ex�ecution sachant

traiter des blocs h�et�erog�enes (m�elangeant pointeurs/donn�ees marqu�ees et donn�ees non al-

lou�ee/non marqu�ees). Ceci s'obtient en transmettant des informations de typage statique au

GC, au prix d'une plus grande complexit�e et d'un certain ralentissement du GC. De plus,

les techniques de non-allocation de Gallium ne sont gu�ere compatibles avec un interpr�ete de

bytecode; il n'aurait donc plus �et�e possible de partager le GC et la biblioth�eque d'ex�ecution

entre les deux compilateurs Caml Special Light.

Caml Special Light �evite cependant les allocations dans deux cas fr�equents en calcul

num�erique: les tableaux de 
ottants, ainsi que les records dont tous les champs sont des


ottants, sont repr�esent�es \�a plat", sans allouer individuellement chaque 
ottant. Combin�ee

avec l'unboxing local des 
ottants, cette astuce apporte de tr�es bonnes performances sur le
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code num�erique. Dans le cas des tableaux, cela signi�e que les acc�es polymorphes �a un tableau

(type statique 'a array) deviennent polymorphes ad-hoc: ils testent dynamiquement le type

du tableau et e�ectuent une �etape de boxing ou d'unboxing suppl�ementaire si c'est un tableau

de 
ottants.

G�en�eration de code assembleur La g�en�eration de code assembleur est tr�es classique et

s'e�ectue fonction par fonction, avec des conventions d'appel �xes. Les b�en�e�ces �a attendre

d'une allocation de registres inter-fonctions ne m'ont pas sembl�e justi�er l'e�ort d'impl�e-

mentation. Le code interm�ediaire est d'abord transform�e en s�equence de pseudo-instructions

machines op�erant sur des pseudo-registres en nombre illimit�e. Les pseudo-registres sont en-

suite projet�es sur les registres du processeur et sur les emplacements de pile par un classique

coloriage du graphe d'interf�erences avec utilisation de pr�ef�erences pour r�eduire les copies [7].

La principale originalit�e est une passe pr�ealable de mise en pile (spilling) des pseudo-registres

vivants �a travers un point de haute pression comme par exemple un appel de fonction. Apr�es

remplacement des structures de contrôle par des branchements, on r�eordonne les instructions

pour r�eduire la latence par l'algorithme de list scheduling [14].

3.4 Mesures de performance

Un article sur un compilateur ne saurait être complet sans mesures de vitesse d'ex�ecution.

Les tests r�esum�es �gure 2 montrent que le wordcode de Caml Special Light est environ 2

fois plus rapide que le bytecode de Caml Light. Ce facteur est moins �elev�e (environ 1.5) sur

des architectures plus conventionnelles que l'Alpha utilis�ee pour les mesures.

Le passage du wordcode au code natif acc�el�ere les programmes d'un facteur 6 en moyenne.

Les acc�el�erations les plus importantes sont obtenues pour les calculs num�eriques; elles sont

moins importantes (facteur 3) pour les calculs symboliques, et encore plus faibles (facteur

2) pour le g�en�erateur d'analyseurs lexicaux. Il faut noter que ce dernier programme passe

beaucoup de temps dans des primitives �ecrites en C (hachage, �egalit�e structurelle, automate

�a pile) qui prennent le même temps d'ex�ecution quel que soit le compilateur Caml utilis�e.

La comparaison avec SML of New Jersey est �a prendre avec discernement: la version

1.08.5 utilis�ee pour le test est une version de travail (il n'y a pas encore de distribution

\o�cielle" de SML/NJ pour l'Alpha) et les programmes de test n'ont pas �et�e revus par un

sp�ecialiste de SML/NJ pour tirer le meilleur parti du compilateur. Il semble cependant que le

compilateur Caml Special Light natif o�re de meilleures performances, tout particuli�erement

sur les calculs num�eriques, mais aussi sur des programmes comme Boyer et Knuth-Bendix,

que je crois repr�esentatifs de l'utilisation de ML en d�emonstration automatique. Les pro-

grammes jouets font apparâ�tre des variations consid�erables dans les deux sens (sur le crible

d'Eratosth�ene, SML/NJ est 4 fois plus rapide que Caml Special Light, mais 5 fois plus lent

sur Takeushi curry��e), on ne peut donc pas en conclure grand-chose.

Le couple Bigloo / Camloo (un compilateur de Scheme vers C et son frontal Caml) o�re

d'excellentes performances sur les programmes qui allouent peu (les temps pour Quicksort

sans v�eri�cations des bornes sont tr�es bons), mais brille moins sur les programmes qui
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Compilateurs utilis�es:

I Caml Light version 0.7

II Caml Special Light 1.06, wordcode

III Caml Special Light 1.06, code natif (option CAMLRUNPARAM=o=100)

IV Standard ML of New Jersey 1.08.5

V Bigloo 1.7 et Camloo 0.3 (options -unsafeatsv -O4)

Temps d'ex�ecution (user + system), en secondes, sur une Dec Alpha 3000/300X, 175 Mhz,

96 Mo de m�emoire, OSF/1 2.0.

Programme de test (I) (II) (III) (IV) (V)

Fibonacci 6.87 2.89 0.32 1.46 0.45 Programmes

Takeushi, curry��e 8.90 3.81 0.36 1.98 0.60 jouets

Takeushi, d�ecurry��e 12.3 6.15 2.50 1.94 11.3 (tests

Crible d'Eratosth�ene 7.18 5.94 2.50 0.60 1.87 ponctuels

Quicksort 31.9 9.59 1.10 1.07 1.49 de traits

Quicksort (1) 16.4 7.20 0.93 | 0.69 du langage)

Jeu du solitaire 20.3 4.41 0.54 1.46 1.03

Jeu du solitaire (1) 8.85 3.35 0.39 | 0.51

FFT 96.9 61.9 4.01 46.4 28.2 Calcul

FFT (1) 65.7 58.2 3.74 | 26.8 num�erique

Nucleic 14.2 11.5 1.26 | (2) 16.2

Boyer 4.52 3.17 0.99 1.97 1.90 Calcul

Knuth-Bendix 31.3 15.5 4.45 8.33 29.4 symbolique

G�en�erateur de lexeurs 2.84 1.83 0.89 | (3) 1.71 Compilation

(1) Compil�es sans v�eri�cation des acc�es aux tableaux (option non disponible en SML/NJ)

(2) Ce programme ne tourne pas en SML/NJ 1.08.5

(3) Programme non traduit en SML

Facteurs d'acc�el�eration (moyennes g�eom�etriques):

Caml Light

CSL bytecode

CSL bytecode

CSL natif

SML NJ

CSL natif

Bigloo

CSL natif

Tous les tests 1.96 6.23 2.01 2.47

Programmes jouets 2.44 6.35 1.52 1.45

Calcul num�erique 1.30 13.0 11.6 8.65

Calcul symbolique 1.70 3.34 1.93 3.56

Compilation 1.55 2.06 | 1.92

Figure 2 : Vitesses d'ex�ecution
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allouent beaucoup (Knuth-Bendix), d�eclenchent beaucoup d'exceptions (Knuth-Bendix), ou

font du calcul 
ottant (FFT, Nucleic). Il est probable qu'on atteigne ici les limites de la

compilation vers C et des GC conservatifs. En particulier, pour les tests de calcul symbolique,

le code produit par Bigloo n'est en moyenne pas plus rapide que le bytecode de Caml Special

Light.

4 Directions futures

Le syst�eme Caml Special Light est loin d'être �g�e et reste susceptible d'�evolutions majeures

en fonction des utilisations futures. En particulier, il reste �a mettre le syst�eme de modules

�a l'�epreuve de gros d�eveloppements, et �a l'a�ner en cons�equence. Le travail sur le langage

devrait continuer, en particulier en direction d'un calcul d'objets bien int�egr�e �a l'inf�erence

de types et au syst�eme de modules. Sur le compilateur, l'extension la plus urgente est sans

doute une passe d'expansion (inlining) de fonctions.
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