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Apercu

Ce travail a pour objectif premier d’introduire la notion de présentation d’opérade
comme cadre formel pour la réécriture sur des objets de dimension 2, c’est-a-dire possé-
dant deux lois de composition, 'une horizontale, 'autre verticale.

Nous étudions la catégorie des opérades, dans une version généralisée, ainsi que les
ingrédients essentiels permettant de calculer & 1’aide de tels objets. En particulier, le
théoréme 3.17 donne une technique d’interprétation pour prouver la terminaison de pré-
sentations d’opérades. Ce résultat nous permet d’obtenir le théoréme 3.18 qui démontre
la conjecture de Yves Lafont concernant la terminaison de sa présentation de L(Z,). En
conséquence, on en déduit le théoréme 5.46, qui assure la convergence de L(Z,) et donne
ainsi la premiére présentation convergente d’opérade pour une théorie équationnelle com-
mutative.

Ces systémes de calcul possédent de forts liens avec les systémes de réécriture plus clas-
siques : les théorémes 3.11 et 4.5 montrent que les présentations d’opérades généralisent
les présentations de monoides, ou systémes de réécriture de mots, et les présentations de
monoides commutatifs, ou réseaux de Petri; le théoréme 5.39 prouve que I'on peut asso-
cier, a tout systéme de réécriture de termes linéaire a gauche, une présentation d’opérade
qui le simule, c’est-a-dire qui le contient et rend explicites les opérations de gestion des
ressources, duplication et effacement, sans changer ses propriétés de terminaison et de
confluence.

Enfin, les présentations d’opérades sont confrontées & une limitation, la simulation
du A-calcul, qu’elles ne semblent pas pouvoir réaliser sans passer encore en dimension
supérieure.






Introduction

Qu’est-ce que la réécriture ?

La réécriture est a la fois une méthode de calcul effectif et un modéle pour les systémes
a évolutions discrétes et locales. On peut la voir apparaitre & de nombreux endroits, mais
I’arithmétique élémentaire reste le théme le plus classique pour une introduction.

En effet, I’addition d’entiers naturels fournit un bon exemple de la nécessité de passer
de I’égalité au calcul. Considérons :

2+2=4.

Bien que cette équation soit, parfois encore, contestée par quelques iconoclastes, tels
Alphonse Allais, [AllI89], ou Houston Euler, [Eul98]|, elle est, de nos jours, généralement
admise. En revanche, il est moins connu que :

14+37+152+ 17+ 23+ 65 +41 + 21 + 87+ 99 + 55 + 875 + 7 + 56 + 102 = 1638.

A moins que ce ne soit 1622 ? Le manque de réponse immédiate montre que, dans ce
cas, on est plutot enclin a dire que la partie droite de I’équation est le résultat d’un calcul
effectué a partir de la partie gauche.

Le fait est que, pour la premiére équation, le cerveau humain fait immédiatement le
calcul ou, mieux encore, reconnait un graphisme connu : ainsi, on oublie qu’il peut exister
un calcul partant de 2 4+ 2 et donnant 4. En revanche, dans le second cas, on est obligé
de recourir a 'utilisation d’instruments de calculs, comme un papier et un stylo ou, plus
moderne, une machine, qu’elle soit a calculer ou encore un ordinateur.

Pour un tel automate, les deux cas sont similaires : les parties gauches des égalités sont
ce que l'utilisateur lui donne comme valeurs en entrée, les parties droites, ce que la ma-
chine répond comme résultat. On préfére alors remplacer 1’égalité par un autre symbole,
non symétrique, pour traduire cette différence de statut. Ainsi, on écrit 2 + 2 — 4 plutot
que 2 + 2 = 4, pour montrer le sens du calcul et, souvent, son caractére irréversible; on
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parle alors de réductions plutot que d’égalités.

Les deux parties de ces réductions ne sont pas exprimées dans le méme langage : les
données sont des sommes formelles d’entiers, c’est-a-dire des suites finies d’entiers séparés
par des symboles +, les résultats sont des entiers. Les sommes formelles sont les termes
du calcul, construits a partir d’éléments atomiques ou générateurs, les entiers, selon une
certaine grammaire ou structure : si u et v sont deux termes, alors u + v est un terme.

En réalité, le langage des résultats est contenu dans celui des entrées : en effet, on
peut trés bien donner 2 comme entrée a la machine. Dans ce dernier cas, elle répondra
d’ailleurs 2 : la machine ne sait pas faire d’opération sur 2, on dit que c’est une forme
normale ou irréductible du calcul. Le but de notre machine est donc de transformer tout
élément de son langage (toute somme formelle d’entiers) en une forme irréductible (un
entier), de sorte que les régles élémentaires de Parithmétique soient vérifiées : on désire
que le résultat obtenu soit effectivement la somme des entiers qui lui ont été donnés.

Cette derniére exigence dépend ensuite de la maniére dont la machine effectue les
calculs. Etant donné qu'il serait déraisonnable d’espérer entrer dans sa mémoire le ré-
sultat de toutes les additions possibles de n’importe quel nombre d’entiers, on est obligé
de trouver des étapes dans le calcul qui, mises bout a bout, donneront le résultat escompté.

Par exemple, on peut supposer que la machine effectue, a chaque fois, la somme des
deux premiers entiers de la liste : 1+ 37 — 38, puis 384 152 — 190, etc. A chaque fois, on
obtient le résultat de 'opération en remplagant, dans le terme, le membre de gauche de la
réduction par le membre de droite, sans modifier le reste du terme. Ainsi, les applications
successives de 1 4+ 37 — 38 puis de 38 + 152 — 190 donnent :

14+37+152 +17+23+65+41 421487499+ 55+ 875+ 7+ 56 4 102
— 384152  +174+234+65+41+21487+99+ 55+ 875+ 7+ 56 + 102
190 +17+ 23 + 65 + 41 + 21 + 87 + 99 + 55 + 875 + 7 + 56 + 102.

!

Avec ces spécifications, le nombre d’entiers dans la somme diminue de 1 & chaque
opération ; on est donc assuré qu’aprés un nombre fini de telles additions, on aura notre
résultat : on dit que le calcul termine, c’est-a-dire qu’il n’existe aucune somme formelle
d’entiers a partir de laquelle on peut enchainer une infinité de calculs élémentaires.

On peut éventuellement étre moins directif et dire que chaque étape de calcul consiste
en l'addition de deux entiers adjacents de la liste, quels qu’ils soient. Ainsi, lorsque I'on a
plus de deux entiers a additionner, on a un choix a faire : est-ce que 'on commence par
1437 — 38 ou par 99 + 55 — 1547 Ce choix n’a aucune conséquence sur le résultat final,

10
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car I’addition des entiers est associative :
(m+n)+p=m-+(n+p).
On peut le voir sous la forme d’un graphe de réduction :

14+37T+u+99+55+w

\

38 +u+99 + 55 + v 1+37+u+ 154 + v

/

B8+u+154+v

\

/

avec !

uw=152 417+ 23 + 65 + 41 + 21 + 87
v =875+ 7+ 56 + 102.

On dit que le calcul que ’on a spécifié est confluent : les choix effectués au cours du
calcul n’ont pas d’incidence sur le résultat final.

On a ainsi exhibé les principales notions de la réécriture, a savoir que 1’on s’intéresse
a des systémes permettant de calculer des formes normales & partir de termes, selon des
régles de calcul local ou de réécriture. L’une des principales activités est alors de montrer
que le calcul est convergent, c’est-a-dire & la fois qu’il termine et qu’il est confluent.
Le chapitre 1 est dédié a des définitions et des résultats fondamentaux concernant la
réécriture, dans toute sa généralité.

Quelques exemples de systémes de réécriture

Nous allons voir, de maniére succincte, quelques exemples de systémes de réécriture
classiques.

La réécriture de mots

Les systémes de réécriture de mots forment 1’exemple le plus simple et le plus classique
de systémes de réécriture. Les générateurs sont les lettres d’'un alphabet X et les termes
sont tous les mots que ’on peut former avec ces lettres. Les régles sont de la forme u — v,
ol u et v sont des mots. Une telle régle peut s’appliquer & un mot a dés que a contient u
comme sous-mot ; le résultat est, dans ce cas, le mot b, obtenu en remplagant, dans a, le
sous-mot u par v.

11
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Par exemple, si X contient deux lettres, = et y, les termes peuvent étre x, xy, yy,
xxzrzry, yryyre, etc. Sil’on se donne une seule régle, yr — xy, on obtient un calcul qui,
dans tous les mots, va progressivement ranger tous les z a gauche et les y a droite. Par
exemple, on donne toutes les réductions possibles & partir de zxyxryx :

TTYTYT —> TTTYYT

| |

TTYTLY —> TXTYTY —> TTTTYY.

Le calcul est, ici, convergent, mais c’est loin d’étre toujours le cas. Nous étudierons, au
chapitre 2, les systémes de réécriture de mots ou présentations de monoides. On pourra
consulter [BO93| pour une référence compléte.

Les réseaux de Petri

Les réseaux de Petri sont le premier exemple de réécriture graphique. A priori, ils
semblent relativement différents de ce qui a été présenté jusqu’alors, car les termes n’ont
pas de structure apparente. Mais nous verrons, au chapitre 4, qu’ils s’insérent au contraire
parfaitement bien dans ce qui a été exposé jusqu’ici.

F1G. 1 — Un réseau de Petri.

Comme le montre la figure 1, un réseau de Petri est un graphe possédant des sommets
de deux types : des places (les ronds) et des transitions (les doubles barres). Chaque aréte
posséde, de plus, un entier qui lui est attaché, son poids.

Le réseau posséde des états, matérialisés par des jetons disposés dans les places, et
ses évolutions se font, au coup par coup, en activant une transition. Ceci se déroule de la
maniére suivante :

- pour chaque place d’otl part une fléche arrivant sur la transition choisie, on retire
autant de jetons que I’entier associé a cette fleche (on ne peut activer la transition
que §'il y a suffisamment de jetons);

12
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- pour chaque place ou arrive une fléche qui part de la transition choisie, on rajoute
autant de jetons que I’entier associé a cette fléche.

N

La figure 2 montre les évolutions possibles d’un réseau de Petri a partir d’'un état
donné. On pourra se référer a [Mur89| pour une introduction détaillée aux réseaux de
Petri, a leurs diverses variantes ainsi qu’a divers problémes de décision qui se posent lors
de leur étude.

FIG. 2 — Les évolutions possibles d’un état du réseau.

La réécriture de termes

Ce domaine est 'un des sujets majeurs de la réécriture. On spécifie les termes a l'aide
de constructeurs, qui sont des applications abstraites avec un certain nombre d’entrées,
ainsi que des variables. Par exemple, si A est un constructeur avec 2 entrées, S en est un
autre, avec 1 entrée, et Z un dernier, avec 0 entrée, on construit des termes comme z,

Az, y), A(S(x),x), S(S(y)) et S(A(z,x)), avec x et y des variables.

13
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Les régles sont des couples de termes soumis a certaines restrictions dont, notamment,
le fait que les variables apparaissant dans le terme de droite doivent étre dans celui de
gauche. Par exemple, A(z,S(y)) — S(A(x,y)) et A(x, Z) —x sont des régles valides.

Nous allons seulement esquisser ici le processus d’application des régles; le chapitre 5
contient des définitions formelles, que I'on pourra trouver détaillées dans |[BN98|. En ce
qui concerne notre exemple, la premiére régle peut s’appliquer a un terme u s’il contient,
dans son écriture, un sous-terme de la forme A(v, S(w)), ot v et w sont des termes.

Cet exemple de systéme de réécriture de termes permet d’ailleurs, une fois complété,
d’effectuer ’addition des entiers. De plus, il est utilisable en pratique, contrairement a
la procédure décrite au début de cette introduction : en effet, on en était resté a devoir
disposer d’une machine qui connait, d’avance, le résultat de 1’addition de tout couple
d’entiers. Ce n’est pas possible avec une machine concréte, c’est-a-dire ne disposant que
d’une mémoire finie. On va donc préférer coder les entiers de telle sorte que ’on puisse
calculer toute somme de deux entiers.

Ici, on utilise le codage suivant : Z désigne lentier 0, S(Z) U'entier 1, S*(Z) = S(S(Z))
I’entier 2, etc. Le constructeur A est 1a pour coder la somme formelle de deux entiers.
Donnons, a titre d’exemple, ’ensemble des régles du systéme :

Az, Z) —x
Az, Aly, z)) — A(A(z,y), 2)
Az, S(y)) — S(Alz, y)).

La premiére régle dit que n + 0 = n, la seconde que m + (n +p) = (m+n) + p et
la derniére que m + (n+ 1) = (m + n) + 1. Notons que la commutativité de I’addition,
m+mn = n+m, n’est pas forcément vraie sur tous les termes; par contre, elle ’est sur les
termes qui correspondent a des entiers : pour tous m et n, on aura bien A(S™(Z), S™(Z))
et A(S"(Z),S™(Z)) qui se réduisent tous deux en S™" (7).

Veérifions tout de méme que ce systéme donne 2 + 2 =4 et non 5 :

A(S*(2),5%(2)) — S(A(5*(2),8(Z)))
— S*A(S%(2), 2)

)
— 5%(5%(2)) = 5%(2).

Le )-calcul

Le A-calcul est, historiquement, un des premiers systémes de réécriture et, certaine-
ment, le plus célébre. Il fut créé par Alonzo Church en 1936, voir [Chu4l], et décrit

14
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I’application de fonctions explicites.

Cependant, il est d’une nature algébrique extrémement complexe, surtout dans sa
version d’origine, non typée. A premiére vue, les A-termes sont construits de maniére
similaire & des termes classiques : on a deux constructeurs A et pu, et les A-termes sont
définis, formellement, de maniére inductive, en disant que :

- toute variable est un \-terme;
- si z est une variable et f est un A-terme, alors A(z, f) est un A-terme, noté \z.f ;

- si f et g sont des A-termes, alors u(f,g) est un A-terme, noté fg.

Le \-terme fg désigne 'application formelle d’une fonction f & un argument g, avant
toute évaluation, tandis que A\z.f désigne ’abstraction de f selon x, ¢’est-a-dire la fonc-
tion qui & tout argument g associe le A\-terme f[z := g], obtenu en remplacant (presque')
tous les x de f par g, un peu a la maniére d’une fonction polynome.

La premiére difficulté vient du fait que x est une variable liée ou muette dans Ax.f,
comme on en trouve dans une somme, une intégrale, un quantificateur V ou 3 ou, encore,
une fonction polynéme; on pourra consulter [Bou39| pour de plus amples informations
sur ces notions. Résumons en disant que ’on peut remplacer la variable muette x par
(presque) toute autre variable y, sans changer le terme; on appelle a-conversion cette
opération.

Le A-calcul posséde deux régles, appelées respectivement §-réduction et n-réduction :

(Az.f)g —5 flr = g

Az.(fx) —, f si f ne contient pas la variable x.

Nous reparlerons plus formellement du A-calcul au chapitre 6. On pourra se référer a
[Bar84] pour plus de détails.

Elimination et bases de Grobner

Les bases de Grobner permettent de spécifier des calculs convergents sur des anneaux
de polynémes. On pourra se référer & [Buc79| pour un complément d’information.

Si k est un corps commutatif et X une famille finie d’indéterminées, on note k[X]
lanneau des polynomes correspondant. Toute famille ' = (fi,..., f,,) de polynomes

! Les limitations seront expliquées au chapitre 6 ; leur exposé est trop technique et n’est pas nécessaire
ici.
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engendre un idéal, noté (F') et défini comme I’ensemble des sommes :

Z)\i‘pi*fiu
i=1

avec les \; dans k et les p; dans k[X]. Si on veut résoudre le probléme de 'apparte-
nance a (F), c’est-a-dire de savoir décider si un polynoéme donné f est dans (F') ou non,
on crée un calcul & partir de F'; pour I'idée, on pose f — g si g est obtenu a partir de f
ainsi, pour un certain ¢ :

- [ = f 4+ ApT(f), ou T(f;) est le plus grand monoéme de f; pour un ordre bien
choisi;
-g=[f—=XC(f))  .p.fi, ou C(f;) est le coefficient de T(f;) dans f;.

On procéde donc par élimination successive des polynémes de F' dans f : cette procé-
dure ressemble beaucoup & un pivot de Gauss.

Si f se réduit & 0 par ce calcul, on est sir que f € (F). Malheureusement, la réci-
proque n’est pas vraie en général ; autrement dit, le calcul —, n’est pas toujours confluent
(en revanche, il termine toujours) : il est possible que f € (F') mais que, selon les choix
effectués au cours du calcul, on obtienne & la fin une forme normale distincte de 0.

C’est le principal intérét des bases de Grébner : le calcul — . est confluent (et donc
convergent) si et seulement si F' est une base de Grébner.

La réécriture topologique : les mouvements de Reidemeister

Jusqu’a présent, nous n’avons montré que des exemples de systémes de réécriture
syntaxiques ; méme les réseaux de Petri, qui paraissent différents, sont de tels systémes
déguisés, voir chapitre 4. Or, la topologie fournit un exemple majeur de réécriture non
syntaxique : les mouvements de Reidemeister sur les nceuds et entrelacs.

Rappelons qu'un entrelacs est une famille de boucles qui s’enchevétrent éventuelle-
ment, le tout vu dans I'espace euclidien & 3 dimensions. On les représente souvent, par
commodité, comme des boucles dans le plan, avec une indication supplémentaire pour
chaque croisement de deux brins : quel brin passe au-dessus de I'autre.

Cependant, chaque entrelacs posséde plusieurs représentations de ce type. On défi-
nit une relation d’équivalence permettant d’identifier les diagrammes qui représentent le
méme entrelacs : cette relation = est engendrée par trois familles de relations locales bien
connues, les mouvements de Reidemeister, montrés dans la figure 3. La figure 4 montre
une suite d’équivalences engendrées par ces mouvements, permettant de prouver qu’un

16



Quelques exemples de systémes de réécriture

diagramme représente I'entrelacs trivial & une composante (une boucle sans noeud).

e O o= =%
X X
N = X

F1G. 3 — Les trois types de mouvements de Reidemeister.

@@&“m@

F1G. 4 — Equivalences de diagrammes d’entrelacs.

Une des questions fondamentales qui se posent est de résoudre le probléme suivant :
étant donnés deux diagrammes D et D’ d’entrelacs, a-t-on D = D’ ou non? C’est-a-dire
est-ce que D et D' représentent le méme entrelacs ou non ?

Cette question n’est que partiellement résolue : on sait construire des objets algé-
briques P(D) et P(D’), en général des polyndémes, tels que, si D et D’ représentent le
méme entrelacs, ¢’est-a-dire si D = D', alors P(D) = P(D'). En pratique, on utilise plutot
la réciproque : on calcule P(D) et P(D') : si P(D) # P(D’), on est siir que D et D’ ne

représentent pas le méme entrelacs; sinon, on ne peut rien dire.

La recherche d’un invariant complet, c’est-a-dire vérifiant P(D) = P(D’) si et seule-
ment si D = D', est toujours en cours. Notons que cet invariant pourrait venir de la
réécriture : si on trouve une présentation convergente équivalente aux mouvements de
Reidemeister, ’application qui associerait & chaque diagramme son unique forme nor-
male serait un invariant complet. Cependant, il est fort possible qu’une telle présentation
n’existe pas. On consultera [Ada94| pour plus de détails sur les nceuds et entrelacs.
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Catégorification et réécriture

L’obtention d’un systéme de réécriture, comme nous ’avons fait pour I’addition pré-
cédemment, est un processus de catégorification, comme décrit par John Baez et James
Dolan dans [BD98b]. Si cette opération n’est pas encore bien formalisée, elle permet déja
de donner l'intuition de la démarche que nous avons suivie pour ’addition des entiers.

Baez et Dolan plaident le fait qu’en mathématiques, nous utilisons trop d’ensembles
et pas assez de catégories. Ou, plus précisément, que nous manipulons des ensembles qui
sont en fait des composantes connexes de catégories que nous avons oubliées. Plus concre-
tement, au lieu de considérer les « vrais » objets, on les identifie par paquets, de maniére
trop brutale, ce qui cotite, entre autres, la possibilité de calculer de maniére effective.

Baez illustre ceci grace a une métaphore parlant d’'un Eden du calcul, & redécouvrir :
dans des temps anciens, lorsque deux bergers voulaient savoir qui avait le plus de moutons,
ils les alignaient les uns en face des autres, en formant des paires - des isomorphismes.
S’il restait des moutons dans un des troupeaux apreés cette opération, c’est évidemment
qu’il en contenait plus. Puis, un jour, un berger a utilisé des mots qui n’avaient pas de
sens : un, deuz, trois, . ... Dés lors, on avait délaissé la catégorie des ensembles finis pour
lui préférer ’ensemble des entiers naturels.

Nous avons déja vu un exemple de ce phénoméne, en étudiant ’addition au début de
cette introduction : au lieu de manipuler des termes formés a partir des entiers, on les
identifie tous aux entiers correspondant a leurs formes normales, en perdant la notion du
calcul qui méne, par exemple, de 2+ 2 & 4. Ainsi, Baez et Dolan rappellent que I’ensemble
des entiers n’est que I’ensemble des classes d’isomorphismes de la catégorie des ensembles
finis qui contient, elle, beaucoup plus d’informations.

Un autre exemple, toujours tiré de [BD98b]|, est celui du travail d’Emmy Noether qui,
bien que la notion de catégorie n’existat pas a son époque, a montré que l'on pouvait
retirer bien plus d’informations du n° groupe d’homologie rationnelle, un foncteur défini
sur la catégorie des espaces topologiques, que du n® nombre de Betti, une application
sur I’ensemble des classes d’isomorphismes d’espaces topologique. En effet, le n® nombre
de Betti ne donne que la dimension de sa version catégorifiée, le n® groupe d’homologie
rationnelle.

Ce processus de catégorification est souvent utilisé pour produire des systémes de ré-
écriture a partir de présentations équationnelles. Au lieu de regarder des relations non
orientées et de quotienter par la relation d’équivalence, donc symétrique, qu’elles en-
gendrent, on remplace toutes les égalités par des fléeches. On utilise alors une relation
non symétrique et, donc, une version catégorifiée de la présentation de départ. Ainsi, on
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Catégorifions encore

obtient un calcul correspondant & la relation d’équivalence de départ : celui-ci permet
de manipuler plus facilement les éléments, notamment sur une machine, avec laquelle il
est difficile d’utiliser des classes d’équivalence. Il ne reste plus qu’a trouver une version
convergente de ce calcul pour savoir déterminer des représentants canoniques des classes
d’équivalence de la relation de départ.

Catégorifions encore

Lorsque 1'on catégorifie une présentation équationnelle, on remplace un ensemble par
un graphe : on est ainsi passé d’un objet formé de O-cellules (un ensemble) & un objet
contenant a la fois des 0-cellules et des 1-cellules (un graphe). Les O-cellules de 1’ensemble
de départ sont en bijection avec les composantes connexes du graphe obtenu qui contient
donc plus d’informations.

Comme exemple de ce procédé de catégorification, considérons le groupe commutatif
libre a deux générateurs, notés x et y. Ce groupe, noté A(z,y), admet la présentation
suivante (en tant que groupe) :

A(z,y) ~ G(z,y)/ =i,

ou G(z,y) est le groupe libre a deux générateurs et =, la relation d’équivalence en-
gendrée par la relation xy = yx. On peut catégorifier A(x,y) pour obtenir le groupe libre
(non commutatif) & deux éléments G(x,y), muni de la relation yx — xy.

Mais tout groupe est aussi un monoide et, en particulier, G(z, y) admet la présentation,
en tant que monoide :

g(x7 y) = <$7l‘*7y7 y*>/ E??

ou (x,x* y,y*) est le monoide libre & quatre générateurs, dont 1’élément neutre est
noté 1, et =, est engendrée par les relations :

xxt=x'r=yy =y'y=1

On catégorifie encore pour arriver a (x,z*,y,y*), muni des huit régles :

yr — xy y'x — ay”
xx* — 1 *r — 1
yy* — 1 vy — L

On a donc un ensemble de termes facilement manipulables, particuliérement par une
machine, puisque les éléments d’un monoide libre sont des listes, une des structures de don-
nées de base; on dispose aussi d'un calcul, dont on pourrait montrer qu’il est convergent,
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permettant de donner des formes normales pour tous les éléments et donc d’avoir une
représentation fidéle du groupe de départ.

Un autre exemple de double catégorification sera donné au chapitre 5, ol I'on verra
que, si un systéme de réécriture de termes est déja une présentation équationnelle catégori-
fiée, les termes sont encore des classes d’équivalence de fléches d’une catégorie monoidale.
La relation citée est engendrée par le produit cartésien de la catégorie des ensembles et
nous verrons qu’il est possible de la catégorifier encore, de maniére convergente.

Pour finir, remarquons que, si I’on a une relation d’équivalence présentée de maniére
équationnelle sur les fléeches d’une catégorie, le calcul que 'on obtient en ’orientant sera
donné par des 2-fleches (des fleches entre des fléches). Si ces mémes 2-fleches sont encore
munies d’une relation d’équivalence, on continue & monter en dimension, en catégorifiant
a chaque fois les fleches de dimension n, ce qui en crée en dimension n + 1. C’est une
des justifications & I’étude de la réécriture en dimension supérieure, c’est-a-dire dans des
n-catégories, comme Albert Burroni et Yves Lafont l'ont initié avec [Bur93|, [Laf95] et
|Laf03].

Ici, nous allons nous contenter de cas particuliers de 2-catégories, les opérades, dans
une version généralisée.

Organisation

Le chapitre 1 contient des rappels sur les relations binaires ou systémes de réécriture
abstraits. Nous y rappelons les principales notions, ainsi que les principaux résultats de la
réécriture abstraite qui sont nécessaires pour la suite.

Dans le chapitre 2, nous donnons une approche axée sur les structures algébriques
mises en jeu pour I’étude des systéemes de réécriture de mots, que nous appelons présenta-
tions de monoides. Les principales notions et les résultats classiques y sont rappelés, mais
sous cet éclairage alternatif.

Les présentations d’opérades, comme cadre formel pour la réécriture portant sur des
fléches de dimension 2, sont étudiées au chapitre 3. On y démontre aussi le théoréme 3.11,
faisant le lien avec les présentations de monoides. Le théoréme 3.17 donne une technique
de preuve de terminaison pour les présentations d’opérades ainsi qu’'un premier exemple
d’utilisation : le théoréme 3.18 assure que la présentation L(Z,) termine, comme Yves
Lafont I’avait conjecturé dans [Laf03].

Au cours du chapitre 4, nous rappelons les notions de réseaux de Petri et de présen-

20



Organisation

tations de monoides commutatifs, puis nous montrons qu’elles sont équivalentes. Enfin, le
théoréme 4.5 nous dit qu’il s’agit de cas particuliers de présentations d’opérades.

Le chapitre 5 est dédié a la démonstration du théoréme 5.39, qui nous assure que
I’on peut plonger, dans un sens qui est défini & la fin du chapitre 1, tout systéme de
réécriture de termes linéaire & gauche dans une présentation d’opérade. Pour ce faire,
nous étudions, au cours de ce chapitre, les opérades cartésiennes et, plus précisément,
diverses présentations de ’opérade cartésienne initiale ainsi que de celle qui est librement
engendrée par une signature algébrique. Nous donnons une présentation convergente de
chacune d’elles. Enfin, nous discutons des possibilités nouvelles offertes par les présen-
tations d’opérades, relativement aux systémes de réécriture de termes : par exemple, on
peut obtenir des présentations convergentes pour des théories commutatives, comme le
prouve le théoréme 5.46 avec L(Z,).

Le chapitre 6 contient des rappels concernant différentes pistes explorées dans le but
d’obtenir une présentation finie simulant le A-calcul : la logique combinatoire, les calculs de
substitutions explicites, ainsi que divers calculs graphiques, comme le calcul de Lamping
et les réseaur de preuve et d’interaction. Nous y donnons aussi une limitation théorique
forte a l'interprétation du A-calcul grace & une présentation d’opérade.

L’annexe A est consacrée a la comparaison de différentes structures algébriques ser-
vant & abstraire les structures : opérades classiques, PRO, PROP, théories algébriques,
toutes vues comme des cas particuliers d’opérades.

Enfin, 'annexe B étudie une présentation du C-monoide initial donnant un calcul

de substitutions explicites pour le A-calcul ; nous montrons notamment qu’il ne convient
toujours pas au cahier des charges imposé a ce genre de calculs.
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Chapitre 1

Relations binaires ou systémes de
réécriture abstraits

Nous allons rappeler ici ce qu’est un systéme de réécriture abstrait. Géométriquement,
il s’agit d’un graphe qui, en ce qui nous concerne, est spécifié par un systéme de réécriture
ou une présentation d’objet par générateurs et relations : ses sommets sont les données
sur lesquelles le calcul porte et ses fléches, les différentes étapes élémentaires du calcul.
On s’intéresse aux propriétés géométriques des chemins de ce graphe, principalement la
terminaison, qui décrit le fait que tout calcul s’achéve, et la confluence, qui nous dit si les
choix effectués lors du calcul ont une importance ou non.

Il n’y a aucune nouveauté dans ce chapitre qui ne sert qu’a fixer, pour la suite de ce
document, le vocabulaire et les notations, qui peuvent varier d’'un auteur a ’autre, ainsi
que les résultats fondamentaux de la réécriture qui nous seront utiles. Pour de plus amples
informations, on pourra se référer a [DJ90|, |BN98|, [K1090] ou [Ter03].

Les éléments de théorie des catégories nécessaires a la lecture et non exposés ici peuvent
étre trouvés dans [ML98|, [Sch72] ou [Bor94].

1.1 Définitions

Une relation binaire sur un ensemble X est une partie R de X x X. Si un couple (x,y)
est dans R, on note souvent xRy. Un systéme de réécriture abstrait, ou ARS, est un
couple (X, R) ou X est un ensemble et R est une relation binaire sur X. Par exemple,
I’ensemble N des entiers naturels muni de 'ordre < usuel est un ARS; de méme, tout
graphe induit un ARS, formé de I'’ensemble des sommets du graphe et de la relation R
définie par xRy s’il existe une fleche de x a y dans le graphe.
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1. Relations binaires ou systémes de réécriture abstraits

En réécriture, on note — les relations binaires pour insister sur leur caractére d’étapes
de calcul : ainsi, dans un ARS (X, —), les éléments de X représentent les états d’un sys-
téme et les couples (z,y) tels que x — y le fait que le systéme peut passer de x & y en une
opération élémentaire. On peut, éventuellement, étiqueter ces étapes : on considére alors
une relation binaire — qui est la réunion de relations —,, ou ¢ parcoure ’ensemble des
étiquettes; c’est le cas, en particulier, lorsque ’ARS est issu d’un systéme de réécriture :
les étiquettes sont les régles, ce qui permet de spécifier laquelle est utilisée lors d’un calcul.

A chaque ARS (X, —) est associé un graphe dit de réduction : ses objets sont les
éléments de X et il posséde une aréte de x a y si et seulement si x — y. Ce sont les pro-
priétés des chemins de ce graphe qui nous intéressent, : en effet, ces chemins sont les calculs,
¢’est-a-dire les enchainements d’opérations élémentaires menant d’un état & un autre état.

Nous allons définir ces propriétés en termes de relations sur un ensemble et, paral-
lélement, en termes de chemins du graphe de réduction, afin de donner une intuition
géométrique. Avant tout, rappelons :

Définition. Soit X un ensemble. On appelle diagonale de X la relation binaire :
Ax ={(z,x),z € X}.
Si R est une relation binaire sur X, la relation opposée a R est :
R° = {(z,y) € X*: yRx}.
Enfin, si R et S sont deux relations binaires sur X, leur composée S o R est :

SoR={(z,y) € X*:3z € X,2Rz, 2Sy}.

Note : le symbole ¢ marque la fin d’une définition.

Autrement dit, on a 2 R%y si et seulement si y Rz. De plus, (S o R)y si et seulement si
on a vRz et zSy pour un certain z : en particulier, si R = S, on note R? = R o R. Cette
opération de composition étant associative et d’unité Ay, on note R™ la composée de n
copies de R, définie par :

R°=Ax, R'=R, R"™=R'oR=RoR"
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1.1. Définitions

Définition. Une relation binaire R sur X est dite :
- réflerive si Ay C R, c’est-a-dire si x Rx pour tout x € X ;
- antirélexive si Ax N R = (), c’est-a-dire s’il n’existe pas de x € X tel que 2Rz ;
- symétrique si R° C R, c’est-a-dire si yRx dés que xRy ;
- antisymétrique si RN R° = Ax, c’est-a-dire si x = y dés que xRy et yRx;
- transitive si Ro R C R, c’est-a-dire si xRz dés que xRy et yRz.

¢

Exemples. Un ordre sur un ensemble X est une relation binaire réflexive, antisymétrique
et transitive ; un ordre strict est une relation binaire antiréflexive et transitive ; un préordre
est une relation binaire réflexive et transitive; une équivalence est une relation binaire
réflexive, symétrique et transitive.

Définition. Soit (X, R) un ARS. On définit les clétures suivantes :

- la cloture réflerive de R est la relation R = RU Ax ;
- la cloture symétrique de R est la relation R® = RU R°;

- la cloture transitive de R est la relation
o0
R =|]JR"
n=1

¢

Par construction, la cloture réflexive (resp. symétrique, resp. transitive) d’une rela-
tion R est la plus petite relation réflexive (resp. symétrique, resp. transitive) contenant R.
De plus, les opérations de cloture vérifient :

Lemme 1.1. Soit R une relation binaire sur un ensemble X. On a :
(Rr)s — (RS)T, (Rr)t — (Rt)T, (Rt)s g (Rs)t'

Démonstration. On remarque que, pour deux relations binaires S et 1" quelconques sur
un méme ensemble Y, on a :

(SuT)yt=85"1tur,
ainsi que, pour tout ensemble Y :

AV = Ay
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1. Relations binaires ou systémes de réécriture abstraits

Par suite :

(R =(RUAx)U(RUAx)™
=RUAxURTUAY
=RUR'UAy
=R'UAx
= (R°)".

Pour toute relation binaire S sur un ensemble Y et pour tout entier n :
(SUAy)" U Sk,

Par conséquent :

(R")'=(RUAx)"
= U5 (RUAx)"
- Ui Uy B
= u;g‘(;R"
= (U231R") U Ax
= (R")".
Par définition, on a :
(RY)* = (USR") U (U2 RT),
en notant R~" la relation (R~')". Toujours par définition :

(R®)' = U (RUR™M)™

Or, pour tout entier n non nul, R" et R™" sont contenues dans (R U R™!)"  donc
dans (R*)". Donc R' et (R™')! sont elles aussi contenues dans (R*)’. Ce qui donne bien,
au final :

(Rt)s g (Rs>t‘

%

Note : les énoncés sont numérotés m.n, ou m est le numéro du chapitre en cours et n
le rang de 1’énoncé dans le chapitre ; le symbole ) marque la fin d’'une démonstration.

26



1.1. Définitions

On en déduit :

Corollaire 1.2. Pour toute relation binaire R sur un ensemble X, la relation R™' est la
plus petite relation d’équivalence sur X contenant R.

Par suite, la relation R™! est appelée équivalence engendrée par R.

Notation. Si R est notée —, on utilise les écritures alternatives et plus imagées : —+
pour —', — pour —"" et = pour —"*. On écrit aussi < au lieu de (—)°, «- au lieu de (—)°
et « 1 pour (—7)°. Enfin, la composée de deux relations —, et —, est notée —, —, au
lieu de —,0 —,.

Si I’on regarde le graphe de réduction associé & un ARS (X, R), on a :

- x — y s’il existe une fléche de z & y;
-  —»"1 y §'ll existe un chemin (orienté) de longueur non nulle de z a y;
- = — y s’il existe un chemin (orienté) de x a y;

- x =y §’il existe une promenade de x a y, c’est-a-dire si ’on peut passer de = a y en
parcourant un nombre fini de fléches sans forcément respecter leur orientation.

Venons-en & la premiére propriété géométrique essentielle d’'un ARS :

Définition. On dit qu'un ARS (X, R) termine ou qu’il est neethérien s’il n’existe aucune
suite (x,)nen d’éléments de X vérifiant x,, — x,,; pour tout n. On dit aussi, indifférem-
ment, que la relation binaire — termine ou qu’elle est ncethérienne. ¢

De maniére équivalente, un ARS (X, R) termine si et seulement si le graphe de réduc-
tion de (X, —) ne contient pas de chemin infini.

Exemples. On remarque aisément que si (X, —) est un ARS tel qu'’il existe un z € X
avec x — x, alors il ne termine pas. En particulier, tout ARS dont la relation est réflexive
ne termine pas : c’est le cas de (N, >). En revanche, ’ARS (N, >) termine.

Remarque. Soit X un ensemble muni d’une relation d’ordre > dont on note > la partie
stricte, donnée par z > y si x > y et x # y. Alors (X, >) termine si et seulement si
toute suite décroissante (pour >) d’éléments de X est stationnaire. Or, un ordre > pour
lequel toute suite croissante (resp. décroissante) est stationnaire est dit neethérien (resp.
artinien). Il y a donc une ambiguité dans la terminologie : 1'ordre > est artinien si et
seulement si sa partie stricte > est noethérienne. C’est pour éviter toute confusion que
nous employons ici « terminaison » et non « ncethérianité ».

Si un ARS termine, cela signifie qu’il est impossible, partant d’un certain élément,
d’effectuer une infinité d’opérations : quel que soit le point de départ, on arrivera, apreés
un nombre fini d’opérations, a un élément sur lequel on ne peut plus agir, c’est-a-dire un
élément x € X tel qu’il n’existe pas de y € X vérifiant x — y.
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Définition. Soit (X,— ) un ARS. On appelle R-forme normale (ou seulement forme
normale) tout élément x de X pour lequel il n’existe aucun y dans X vérifiant © — y.
Si z et y sont deux éléments de X, on dit que y est une (R-)forme normale de x si y est
une (R-)forme normale et si x — y. ¢

La terminaison implique que tout élément posséde au moins une forme normale : on
dit que (X, R) est normalisant ou, indistinctement, que R normalise. La normalisation
est une propriété plus faible que la terminaison, méme dans le cas ot la forme normale
de chaque élément est unique : considérons un ensemble réduit a deux éléments, notés x
et y, que I’on munit de la relation

R ={(z,2), (x,y)}.

Alors y est 'unique forme normale de x et de y; cependant, comme nous ’avons déja
remarqué, le fait que x vérifie  Rx empéche R de terminer.

De plus, il n’y aucune raison pour que ’on ait unicité des formes normales. D’un point
de vue opérationnel, cela veut dire que, partant d’'une méme valeur initiale, il est possible
d’arriver & des résultats différents suivant certains choix effectués. Or, les seuls choix que
I’on peut faire sont entre deux opérations partant d’un méme élément. On arrive ainsi a
la notion de branchement :

Définition. Soit (X, — ) un ARS. Un branchement de (X,— ) est un triplet (z,v, 2)
d’éléments de X tels que v — y et © — z; = est appelé la source d’un tel branchement.
On dit qu’un branchement (z,y, z) est local si x — y et © — z. Un branchement (z,y, 2)
est dit confluent s’il existe un t € X tel que y — t et z — t; on dit d’un tel ¢t qu’il ferme
le branchement (x,y, 2). ¢

La notion de confluence d’'un ARS porte sur celle de ses branchements :

Définition. On dit qu’'un ARS (X, —) est confluent (resp. localement confluent) si tous
ses branchements (resp. branchements locauz) sont confluents. On dit aussi que la relation
binaire — est (localement) confluente. ¢

Alternativement, un tel ARS est confluent si et seulement si
“ —» Co» «

et localement confluent si et seulement si
— — C» «.

Ainsi, dans un ARS confluent, les choix effectués n’ont pas d’importance. Cela assure
que, partant d’une situation donnée, on ne peut pas arriver a des résultats différents, quels
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que soient les chemins de réduction empruntés : tout élément d’'un ARS confluent posséde
au plus une forme normale. On comprend alors pourquoi la réécriture accorde autant
d’importance aux ARS qui possédent conjointement les deux propriétés de terminaison
et de confluence :

Définition. Un ARS est dit convergent ou grébnerien s’il termine et s’il est confluent.
On dit aussi que la relation binaire de ’ARS est convergente. ¢

Remarque. Dans la littérature, on trouve d’autres adjectifs, comme complet ou cano-
nique, utilisés différemment selon les auteurs : il s’agit, dans certains travaux, de syno-
nymes de convergent, alors que, dans d’autres, ils désignent des propriétés plus fortes que
la convergence.

On peut aussi définir les notions de terminaison et de confluence en un point : par
exemple, si (X, —) est un ARS et si 2 € X, on dit que (X, —) termine en x s’il ne contient
pas de chemin de réduction infini partant de x. On a alors : un ARS (X, —) termine si et
seulement s’il termine en tout x € X.

1.2 Principaux critéres de terminaison et de confluence

Nous allons présenter ici deux critéres classiques concernant la terminaison et la

confluence des ARS. Avant d’aborder le critére de terminaison, définissons les morphismes
d’ARS :

Définition. Soient (X, —y) et (Y, —,) deux ARS. Un morphisme d’ARS de X vers Y
est une application ¢ : X — Y qui est faiblement compatible avec les relations de
réduction, c’est-a-dire telle que p(— ) C —», ou encore telle que, pour tous x,z’ € X
vérifiant © — 2, on a p(z) —, p(z’). Un tel morphisme est dit :

- non contractant si p(—y) C —, c’est-a-dire si p(x) - ¢(2') dés que © — 2';

- strict si p(—y) C —y, c'est-a-dire si p(z) —y p(z’) dés que x — 2.

Le résultat suivant est essentiel pour prouver la terminaison d’un ARS :

Théoréme 1.3. Soit (X, —) un ARS. Les assertions suivantes sont équivalentes :
1. L’ARS (X, —) termine.

2. Il existe un ordre strict > sur X tel que (X,>) termine et tel que x > 2’ dés que
r—x.

3. Il existe un ARS (Y, —y) qui termine ainsi qu’un morphisme d’ARS non contractant
fi(X,=) — (Y, =)
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Démonstration.

1= 2.

2= 3.

3= 1.

On va montrer que —»" est un ordre strict qui termine sur X.

Pour Pantiréflexivité, on suppose qu’il existe € X tel que + —* x : par définition,

il existe un chemin de longueur non nul de x & = dans (X, —); en mettant bout a
bout une infinité de copies de ce chemin, on obtient un chemin infini dans (X, —),
ce qui contredit I'hypothése.

Pour la transitivité, on suppose que x, ¥y, et z sont trois éléments de X tels que z —1y

et y -1 z : il existe donc un chemin de longueur non nulle dans (X, —) de = a y
et un autre de y a z; en les recollant, on obtient un chemin de longueur non nulle
de z & z dans (X, —), ce qui donne z —»7 z.

Enfin, pour la terminaison, on suppose qu’il existe une suite (x,, ),y d’éléments de X
tels que x,, - x, 1 pour tout n : il existe donc, pour tout 7, un chemin de longueur
non nulle de =, & 2,41 dans (X, —); mis bout a bout, tous ces chemins donnent un
chemin infini partant de xy dans (X, —), ce qui contredit encore 1’hypothése.

Il ne reste plus qu’a montrer que x —* 2/ dés que x — 2/, ce qui est, par définition
de la cloture transitive —* de —, le cas.

On prend Y = X, —, => et f = idy. Par hypothése, (X, >) termine et f est un
morphisme strict, donc non contractant, de (X, —) vers (X, >).

Supposons qu’il existe une suite (z,),eny d’éléments de X tels que x,, — x,,41 pour
tout n. Alors, le morphisme f nous donne une suite (f(x,)),en d’éléments de Y tels
que f(x,) -7 f(z,41) pour tout n. Or, comme (Y, —) termine, en appliquant 1 = 2,
on a la terminaison de (Y, —7), ce qui contredit I’existence d’une telle suite.

%

Remarque. On retiendra, en particulier, que, si (X, —) termine, alors - est un ordre
strict qui termine. En pratique, ce résultat est souvent utilisé dans le sens 3 = 1, en
prenant Y = N et —, la relation d’ordre strict >.

Nous avons ainsi un critére de terminaison utilisable. En revanche, en ce qui concerne
la confluence, elle est presque invérifiable avec la définition donnée : en effet, dans la
plupart des cas, un ARS posséde une infinité de branchements. Cependant, lorqu’un ARS
termine, le lemme de Newman simplifie la tAche. Avant de I’énoncer, rappelons la définition
du principe de récurrence :
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1.2. Principaux critéres de terminaison et de confluence

Définition. Soit (X, R) un ARS. On dit que le principe de récurrence est vrai dans (X, —)
si, pour toute propriété P portant sur les éléments de x, on a :

si pour tout x € X, le fait que P(y) soit vraie pour tous les y € X tels
que x —71 y implique que P(z) est vraie, alors P(x) est vraie pour tout x € X.

¢

Remarque. Dans le cas de (N, >), il s’agit du principe de récurrence usuel : pour toute
propriété P portant sur les entiers, si on a P(0) et P(k) = P(n + 1) pour tout n et
tout k < n, alors P(n) est vraie pour tout n.

On a le résultat suivant qui relie ce principe a la terminaison :

Théoréme 1.4 (Principe de récurrence). Un ARS (X, —) termine si et seulement si
le principe de récurrence est vrai dans (X, —).

Démonstration. Supposons que (X, —) termine mais que le principe de récurrence n’est
pas vrai dans (X, —). Alors il existe une propriété P telle que :

+

- pour tout x € X, le fait que P(y) soit vraie pour tous les y € X tels que z T y

implique que P(x) est vraie;
- il existe xy dans X tel que P(zg) est fausse.

Alors, il existe un x; dans X tel que xy — T 21 et P(x;) est fausse : sinon, on
aurait P(xp). On recommence a partir de x; : il existe forcément un z, dans X tel
que x; -1 x9 et P(x9) est fausse. On peut donc construire un chemin de réduction infini
dans (X, —") qui ne termine pas, ce qui contredit le fait que (X, —) termine.

Réciproquement, supposons que le principe de récurrence est vrai dans (X, —). On
note P(z) la forme propositionnelle :

P(z) = « Il n’existe pas de chemin de réduction infini partant de x dans (X, —) ».

Soit z € X et supposons que P(y) est vraie pour tous les y € X tels que x - y : en
particulier, il n’existe aucun chemin infini partant d’un y tel que x — y, ce qui exclut la
possibilité d’avoir un chemin infini partant de z. Donc (X, —) termine. &

On peut & présent démontrer le résultat suivant [New42] :

Théoréme 1.5 (« Lemme » de Newman). Un ARS est convergent si et seulement
s’il termine et s’il est localement confluent.

31



1. Relations binaires ou systémes de réécriture abstraits

Démonstration. Supposons que (X, —) est un ARS convergent : par définition, il termine
et est confluent. Or, il est évident que la confluence implique la confluence locale puisque
les branchements locaux sont aussi des branchements.

Réciproquement, supposons que (X, — ) termine et qu’il est localement confluent.
Comme (X, —) termine, on peut utiliser le principe de récurrence pour montrer que tout
branchement est confluent. Plus précisément, on pose P(z) la forme propositionnelle :

P(z) = « Tout branchement de source x est confluent ».

Si x est une forme normale, alors le seul branchement de source x est (x,z,x) qui est
toujours confluent : on a x — = pour tout .

A présent, considérons un x dans X et supposons que P(y) est vraie pour tous les y € X
tels que © —* y. Soit (z,y, z) un branchement. Distinguons deux cas :

1. Siz =y (ou z = z), le branchement est confluent car y =z — z et z — 2.

2. Sinon, il existe 3’ et 2z’ dans X tels que + —y — yet v —2 — z :on a un
branchement local (x,%’, ') donc, comme (X, —) est localement confluent, il existe
t tel que yy »tet 2/ —t.

On obtient un branchement (y',y,t) : comme z — 3’, on peut appliquer ’hypothése
de récurrence a y’ et en déduire qu’il existe u € X tel que y — u et t — u. Puisque
x — 2, on applique de nouveau ’hypothése de récurrence & 2z’ pour conclure que le
branchement (', u, z) est confluent, c’est-a-dire qu’il existe v € X tel que u — v et
Z = 0.

On a donc le graphe de réduction suivant :
z
v.

Le branchement (z,y, z) est donc confluent et P(z) est vérifiée.

Y ——

8
IS

:

L =

S <<
S <<

|

R
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1.3 Comparaison de systémes de réécriture

Les ARS seront utilisés dans la suite pour comparer des systémes de réécriture. Nous
associerons & chaque systéme de réécriture rencontré un ARS et ce sont ces ARS que nous
comparerons. Nous montrerons notamment qu’il existe deux types de liens : le premier,
I’isomorphisme, est utilisé pour montrer que deux ARS sont essentiellement identiques.

Définition. Un isomorphisme entre deur ARS (A, R) et (B, S) est une application bijec-
tive f : A — B telle que f et f~! sont des morphismes stricts d’ARS. ¢

Pour définir la notion de simulation, nous devons parler de quotient : si X est un
ensemble et ~ une relation d’équivalence sur X, on définit X/~ comme I’ensemble des
classes d’équivalences d’éléments de X pour la relation ~. Par exemple, si X = Z et si >~
désigne la relation =, de congruence modulo 2, alors Z/ =, est ’ensemble Z /27 constitué
de deux éléments : I'un est I’ensemble des entiers pairs, noté 0, et ’autre est I’ensemble
des entiers impairs, noté 1.

Si X est un ensemble et R une relation binaire, on note X /R le quotient de X par R™*,
la relation d’équivalence engendrée par R. Si S est une autre relation binaire, on définit
la relation quotient de S par R comme la relation binaire S/R sur X/R ainsi : deux
éléments a et b de X/ R vérifient a(S/R)bs’il existe x € a C X et y € b C X tels que zSy.
On définit alors :

Définition. Soit (A, R) un ARS. Une simulation de (A, R) est une donnée (B, S, ®) formé
d’un ARS (B, S) et d’'un morphisme non contractant d’ARS @ : (A, R) — (B, S) tel
que :

1. le morphisme ® induit un morphisme strict d’ARS :
(4, R) — (B/®(R), 5/ ®(R));

2. les éléments de ®(A) sont des formes normales pour Sy = S*\ ®(R);
3. ARS (B, S) est convergent.

On dit qu’une telle simulation est compléte si, de plus :

4. ARS (A, R) termine si et seulement si (B, S) termine;
5. PARS (A, R) est confluent si et seulement si (B, S) est confluent.

33



1. Relations binaires ou systémes de réécriture abstraits

Le fait qu’il existe une simulation (B, S, ®) de (A, R) signifie que (B, S) est une ver-
sion catégorifiée, au sens de [BD98b], de (A, R). En d’autres termes, les éléments de A
sont obtenus par quotient de B par une sous-relation Sy de S et R est le quotient de S
par Sp. De plus, Sy est convergente et I’on connait une section ® du quotient, qui associe
a toute classe d’équivalence a € A son unique représentant ®(a) € B qui est une Sy-forme
normale.

Ainsi, au lieu de travailler modulo certaines relations dans A (par exemple les rela-
tions de gestion des ressources ou de substitution de variables), ce qui oblige & faire des
opérations externes au calcul (test d’égalité, « collecte des déchets », a-conversion), on
les oriente de maniére convergente, ce qui permet de les inclure dans le calcul. De plus, si
la simulation est compléte, ces nouvelles opérations s’intégrent au calcul sans en changer
les propriétés de confluence et de terminaison.

Citons, par exemple, le probléme 88 de « Liste de problémes ouverts », maintenue sur
la page de RTA, voir [RTA] : il pose la question de l’existence d’une simulation compléte
du A-calcul non typé par un systéme de réécriture de termes.

Une autre vision de la simulation est que ’ARS A se "plonge" dans 'ARS B et ce,
d’un point de vue topologique : B est une somme amalgammeée de ’ARS A et d’'un ARS
correspondant au quotient. Il semble qu’il existe une structure de modéles sur la catégorie
des ARS (ou une catégorie qui la contient) telle que les simulations complétes soient des
cofibrations (triviales), mais ceci reste a explorer.

1.4 Reéécriture abstraite et langage des catégories

Lorsque I’on étudie des systémes de réécriture plus complexes, comme ceux de mots ou
de termes, les ARS semblent & part, comme nous I’avons déja remarqué : ce ne sont que
des objets associés a ces systémes de réécriture pour définir leurs propriétés géométriques.
Pourtant, ils décrivent eux aussi une réécriture dans une certaine structure algébrique. En
effet, la relation de réduction d’'un ARS est nécessairement compatible avec la structure
algébrique des états du systéme, celle-ci étant triviale.

Il semble ainsi qu’il existe, exprimée dans le langage des catégories, une structure de
systeme de réécriture, dans le sens suivant : il parait envisageable de définir un systéme de
réécriture pour (C,D, L,U) avec C et D deux catégories, (L,U) une adjonction (de type
libre-oubli) de C a D.
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Avec ces données, les (C, D, L,U)-systémes de réécriture seraient alors :

1. Les systémes de réécriture abstraits, si C = D = Ens (la catégorie des ensembles) et
L=U=id.

2. Les systémes de réécriture de mots ou présentations de monoides, si C = Ens,
D = Mon (la catégorie des monoides), £ le foncteur monoide libre engendré par un
ensemble et U le foncteur oubli - voir le chapitre 2.

3. Les réseaux de Petri ou présentations de monoides commutatifs, si C = Ens, D =
Com (la catégorie des monoides commutatifs), £ le foncteur monoide commutatif
libre engendré par un ensemble et U/ le foncteur oubli - voir le chapitre 4.

4. Les présentations d’opérades, si C = Sen (la catégorie des signatures), D = Op (la
catégorie des opérades), L le foncteur opérade libre engendrée par une signature et
U le foncteur oubli - voir le chapitre 3.

Ceci reste encore a formaliser, mais c¢’est dans cet esprit que nous étudierons les pré-
sentations de monoides, de monoides commutatifs et d’opérades dans ce qui suit. Nous
pourrons ainsi calquer les notions et résultats intervenant dans le chapitre 3 sur celles du
chapitre 2, en substituant seulement ’adjonction (monoide libre - oubli) par I’adjonction
(opérade libre - oubli).

Il faut toutefois mentionner qu’il existe d’autres travaux exprimant les notions de la
réécriture dans le langage des catégories. Parmi ces études, citons celles-ci :

- Albert Burroni considére, dans [Bur93|, la réécriture dans des n-catégories. Une
partie du travail qu’il a initié dans cet article est poursuivie ici, dans le chapitre
5 : on y montre qu'un systéme de réécriture de termes linéaire & gauche peut étre
simulé complétement par une présentation d’opérade, qui n’est autre qu’un systéme
de réécriture dans une 2-catégorie particuliére.

- Marcelo Fiore, Gordon Plotkin et Daniele Turi ont développé, dans [FPT99|, un
modeéle des systémes de réécriture avec ou sans lieurs, en étudiant la structure de la
catégorie des préfaisceaux covariants sur la catégorie ' des ensembles finis.

- Paul-André Melliés a développé, dans une série d’articles, une théorie axiomatique
de la réécriture, en extrayant les propriétés vérifiées par les espaces de réduction de
nombreux types de systémes de réécriture. Cette théorie, présentée dans [Mel02],
considére des catégories possédant de telles propriétés et il en découle de nombreux
résultats concernant, par exemple, la standardisation et la factorisation des chemins
de réduction.
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Chapitre 2

Présentations de monoides ou systémes
de réécriture de mots

Nous allons voir le cas le plus classique de systéme de réécriture concret, celui des
mots. Nous donnons une présentation algébrique de la théorie classique de [BO93|, en
mettant ’accent sur les structures mises en jeu; le choix de la terminologie présentations
de monoides au lieu de systémes de réécriture de mots témoigne de cette volonté. Le but
est ici d’exhiber les ingrédients essentiels de tout systéme de réécriture, vu comme un
objet algébrique, et ce, & deux fins : la premiére, a court terme, est de pouvoir introduire
les présentations d’opérades au chapitre 3, en calquant ce qui aura été fait ici; la seconde,
a plus long terme, est de mieux appréhender ce que peut étre un systéme de réécriture en
théorie des catégories.

2.1 La catégorie des monoides et le foncteur monoide
libre

Commencons par la structure de monoide :

Définition. Un monoide est une donnée (M, -, x) formée d’un ensemble M muni d’une
loi de composition interne - ainsi que d’un élément distingué * de M, le tout soumis aux
relations suivantes :

1. Laloi - est associative : pour tous z,y,z € M, (v-y)-z=x-(y- 2).
2. L’élément * est neutre a gauche pour - : pour tout z € M, * - x = x.
3. L’élément * est neutre a droite pour - : pour tout x € M, x - x = x.

L’opération - est généralement appelée produit du monoide et I’élément * son neutre.
L’ensemble M est dit sous-jacent au monoide ; lorsqu’il ne peut y avoir de confusion, on
désigne abusivement un monoide et son ensemble sous-jacent de la méme fagon. ¢
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On peut citer, par exemple, 'ensemble N des entiers naturels muni de ’addition, avec 0
comme neutre; ou encore, ’ensemble des nombres complexes de module 1, muni du pro-
duit des nombres complexes, avec 1 pour neutre. De méme, I’ensemble des matrices 2 x 2
posséde une structure de monoide pour le produit des matrices, avec I'identité comme
neutre.

En général, on omet la notation du produit : ainsi, x - y est souvent noté xy. Comme,
pour tous z,¥, z, on a (xy)z = x(yz), on note ce double produit xyz ; de méme le produit
de n éléments x4, ...,x, est noté x,...x,.

Définition. Soient M et N deux monoides. Un morphisme de monoides de M wvers N
est une application ¢ : M — N qui vérifie les égalités suivantes :

1. Pour tous z,y € M, p(zy) = ¢(x)p(y).

2. (%) = *.

Attention, dans la premiére relation, le produit du membre de gauche est celui de M
et celui du membre de droite est celui de N. De méme, dans la seconde relation, le neutre

du membre de gauche est celui de M et celui du membre de droite est celui de N. Les
monoides et leurs morphismes s’organisent en une catégorie notée Mon. ¢

Pour la suite, I'exemple essentiel de monoide est celui du monoide libre engendré par un
ensemble. On note U : Mlon — Ens le foncteur oubli, c’est-a-dire le foncteur qui associe
a tout monoide son ensemble sous-jacent et & tout morphisme I’application sous-jacente.

Définition. Soit X un ensemble. On appelle monoide libre engendré par X tout
couple (M,i) composé d’un monoide M et d’une application i : X — UM tels que :
pour tout monoide N et toute application ¢ : X — U N, il existe un unique morphisme
de monoides v : M — N tel que le diagramme

X —=UM

©
ENNE
UN

commute. ¢

Comme dans tout probléme universel, toute solution éventuelle est unique & un unique
isomorphisme prés : ’abus consistant & la considérer unique n’en est donc pas vraiment
un. Nous allons construire une solution et, en conséquence, I'appeler le monoide libre
engendré par I’ensemble considéré.

Si l’on fixe un ensemble X, on construit ce monoide, noté ici (X), de la fagon suivante :
I’ensemble sous-jacent est composé d’'un élément noté * et de toutes les familles finies
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non vides d’éléments de X, c’est-a-dire de tous les (xi,...,x,) pour n entier non nul
et x1,...,x, parcourant X. On définit le produit de deux éléments de (X) de la maniére
suivante :

k - 3k = %

*'(xla '7'rn> (xla' 7'rn)

(xla ‘7'rn> -k (xlu 7'rn)

(1’1, .,,I'n)' Yt, '7yp) :(xlu"'wrnaylw”ayp)‘

Proposition 2.1. Le triplet ((X),-, %) est un monoide. De plus, en notant i : X — (X)
Uapplication qui associe a tout élément v de X la famille a un élément formée par x, le
couple ((X),1) est solution du probléme universel de monoide libre engendré par X.

Démonstration. Par construction, (X) est un monoide. Soient M un monoide
et ¢ : X — UM une application. On définit ¢ : (X) — M en posant ¥(x) = x
et, st xy,...,x, € X :

Blar o) = () . o).

Cette définition nous assure que ¢ est un morphisme de monoides (X) — M
qui coincide avec ¢ sur les éléments de X. Réciproquement, tout morphisme de
monoides w : (X) — M qui coincide avec ¢ sur les éléments de X vérifie nécessai-
rement :

w) =% et w@...z,) =@(x1)...0(zn).

Le morphisme v est donc bien I'unique morphisme qui fait commuter le diagramme
de I’énoncé. %

On peut formuler ce résultat autrement : Papplication () : X —— (X) s’étend en
un foncteur Ens — Mon qui est adjoint & gauche du foncteur oubli ¢/ : Mon — Ens.
Les foncteurs « oubli » permettent de formuler les problémes universels d’objets libres.
Cependant, afin d’alléger les notations et sauf risque de confusion, ils seront parfois omis,
une fois I’objet libre construit. De plus, on notera toujours U les foncteurs libres, mémes
s’ils sont tous distincts.

Définition. On dit qu'un monoide M est libre s’il existe un ensemble X tel que M = (X).
Les éléments de (X) sont souvent appelés mots sur I'alphabet X ; le mot * est qualifié
de vide et le produit de (X) appelé concaténation ; les éléments de X sont les lettres de
I’alphabet. ¢

Exemples. Si X = {z}, on a (X) = {2"|n € N}. Si X = {a, b}, les éléments de (X)
seront * ainsi que toutes les suites finies de a et de b, comme a, ba, abba, bababb, etc.
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2. Présentations de monoides ou systémes de réécriture de mots

2.2 Modules, idéaux et relations de réduction sur un
monoide

Ce paragraphe débute par la définition classique de relation de réduction sur un mo-
noide. Puis nous verrons comment caractériser difféeremment ces relations, et comment en
construire a partir de régles de réécriture.

Définition. Soient M un monoide et R une relation binaire sur M. On dit que R est
compatible avec la structure de monoide de M ou que R est une relation de réduction
sur M si elle vérifie, pour tous x,y, 2 de M :

¢

Il existe de nombreux exemples de relations de réduction : la relation < sur N est
compatible avec ’addition, la relation de divisibilité sur 'ensemble Z* des entiers relatifs
non nuls est compatible avec le produit, la congruence modulo n est compatible avec
I’addition et le produit sur Z, etc.

En réécriture, on s’intéresse a la relation de réduction engendrée par une famille de
regles de réécriture. Mais, avant d’aborder cela, nous allons donner une autre interprétation
des relations de réduction sur un monoide, grace a la notion de module :

Définition. Soit (M, -, %) un monoide. Un M-module ou module sur M est un
triplet (X, -, -4¢) constitué d’un ensemble X et d’applications -y, : M x X — X
et -4 X x M — X, appelées respectivement actions @ gauche et a droite de M sur X
et vérifiant :

1. L’action -, est compatible avec - : a -, (b-;x) = (a-b) -, x, pour tous a et b dans M
et x dans X.

2. L’action -4 est compatible avec - : (x -qa)-4b=x-4(a-b), pour tous a et b dans M
et r dans X.

3. Les actions -, et -; sont compatibles : (a -, x) -qb = a -, (x -q b), pour tous a et b
dans M et x dans X.

4. L’élément * est neutre a gauche pour -4 : x -y x = x, pour tout x dans X.

5. L’élément * est neutre a droite pour -4 : x -4 x = x, pour tout = dans X.

Comme pour les monoides, on identifie le M-module et son ensemble sous-jacent ; les
relations nous autorisent a omettre les -, et -4, ainsi que les parenthéses. ¢
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2.2. Modules, idéaux et relations de réduction sur un monoide

Exemples. Le M-module le plus simple est (M, -, -); les relations sont alors données par
Passociativité (les trois premiéres, ici identiques) et par le fait que * est neutre a gauche
et a droite pour le produit (les deux derniéres, respectivement).

Un autre exemple, plus important ici, est donné par M x M muni des actions diagonales :
on pose -, (y,2) = (z-y, - z) et, similairement, (z,y)-42 = (z- 2,y - 2) ; les cinq relations
de la définition de M-module sont bien vérifiées : les trois premiéres sont données par
I’associativité de - et les deux derniéres par le fait que * est neutre a gauche et a droite
pour *. Ce M-module, noté M?2, est appelé le M-module diagonal.

Définition. Soient M un monoide et X un M-module. Un sous-M-module de X est une
partie de X stable pour les actions a gauche et a droite de M sur X. Un idéal de M est
un sous-M-module du M-module diagonal M?2. ¢

On remarque que tout sous-M-module, et donc tout idéal de M, est un M-module.
On a une nouvelle interprétation des relations de réduction sur un monoide :

Proposition 2.2. Soit M un monoide. Les relations de réductions sur M sont les idéauz
de M.

Démonstration. Soit R une relation de réduction sur M. Montrons que R est un idéal
de M, c’est-a-dire que R est une partie de M? qui est stable pour les actions diagonales
de M sur M?. Soient z,y,z € M tels que yRz : alors z(y, z) = (zy,z2); or R est une
relation de réduction sur M, et donc xyRxzz. De maniére similaire, yzRzx. Donc R est
bien un idéal de M.

Réciproquement, soit I un idéal de M. Comme [ est stable par actions diagonales,
on a, pour tous x € M et (y,z) € I, (zvy,x2) = x(y,2) € I et (yz,zx) = (y,2)xz € I.
Donc I est une relation de réduction sur M. &

Cette équivalence nous permettra de jongler avec les deux notions pour parler tantot
de relation de réduction et tantét d’idéal. On va voir maintenant que la donnée d’une fa-
mille de relations ou de régles de réécriture sur un monoide libre (X') permet de construire
une relation de réduction sur (X). Avant tout, une relation ou égalité ou régle de réécri-
ture sur un monoide M est un élément du M-module diagonal M x M. Pour une telle
relation o = (x,y), on appelle x la source de «, notée s(«), et y son but, noté t(«).

Etant donnée une partie R de M?, on peut construire un idéal noté (R) ou —, comme
suit : si a et b sont des éléments de M, on a a — b si et seulement s’il existe a € R
et u,v € M tels que (a,b) = uav. Par construction, (R) est bien un idéal de M. On a
alors :

Proposition 2.3. Si M est un monoide et R une partie de M?, l’idéal (R) de M? est le
plus petit idéal de M contenant R.
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2. Présentations de monoides ou systémes de réécriture de mots

Démonstration. Supposons que I est un idéal de M contenant R et que a — 5 b : il
existe u,v € M et o € R tels que (a,b) = uawv; comme o« € R C [ et que [ est un idéal,
on a bien (a,b) € I. o

Pour une partie R du module diagonal, on appelle (R) 1'idéal de M engendré par l’en-
semble R de relations ou la relation de réduction engendrée par la famille R de régles de
réécriture.

On peut a présent donner les définitions suivantes :

Définition. Une présentation de monoides ou systéme de réécriture de mots est un
couple (X, R) composé d’un ensemble X et d’une partie R du module diagonal du monoide
libre (X') engendré par X (c’est-a-dire que R est une famille de relations sur (X)). L’ARS
associé a (X, R) est ((X),(R)) ou (R) est 'idéal de (X) engendré par R (c’est-a-dire
que — est la relation de réduction sur (X) engendrée par R). ¢

En fait, on devrait plutot dire que ’ARS associé & un systéme de réécriture de mots
est (U(X),U(R)) : on ne regarde que les ensembles sous-jacents et on oublie les struc-
tures de monoide et d’idéal. Pour alléger les notations, on choisira cependant celle de la
définition. ’ARS associé permet de rapatrier les notions de terminaison, confluence et
convergence :

Définition. On dit qu’un systéme de réécriture de mots termine si son ARS associé
termine. On procéde de la méme fagon pour les autres notions définies sur les ARS, y
compris les formes normales. Dans le cas ou (X, R) est convergent, on note R(z) 'unique
forme normale de x € (X). ¢

Remarque. La terminologie employée mérite quelques explications.

1. La notion de module utilisée est plus souvent qualifiée de bimodule, puisque 1’on
a une opération a gauche et une a droite; cependant, cette derniére appellation
dépend fortement de la structure algébrique étudiée (ici celle de monoide). Ainsi,
dans le chapitre 3, nous étudierons une structure, celle d’opérade, ayant deuz lois
binaires ; ce qui donnerait, pour I’équivalent des bimodules, des quadrimodules. Nous
préférons employer le terme de module pour un objet sur lequel un monoide ou
une opérade (ou n’importe quel autre objet algébrique) agit, de toutes les maniéres
possibles et avec toute la compatibilité envisageable ; ce choix est préférable dans une
optique d’unification en vue de réutiliser, plus loin, les définitions avec un minimum
de changements puis, & terme, de dégager une structure commune de systéme de
réécriture.

2. Nous avons parlé d’idéal pour un monoide. Lorsque I'on parle d’'un anneau, un
idéal (bilatére) est une partie de 'anneau, alors qu’ici on considére des couples
d’éléments du monoide. Pourtant, la terminologie choisie est cohérente : la premiére
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étape pour s’en apercevoir est de considérer qu’un élément x d’un anneau peut étre
vu comme un couple (z,0) et, réciproquement, a un couple (z,y), on peut associer
I’élément = — y; si on voit les couples comme des égalités, il est équivalent de dire
que x = y ou que x — y = 0. Ceci méne a la seconde observation : on veut définir,
autant pour un anneau que pour un monoide, un objet par lequel on peut quotienter
celui de départ, tout en conservant sa structure ; dans le cas des anneaux, il s’agit
d’un idéal (bilatére), ce qui méne & appeler aussi idéal ’objet correspondant pour
un monoide.

3. Nous confondons les termes égalité, relation et régle de réécriture. Les deux premiers,
plutot utilisés en algébre, désignent des objets de la forme x = y, utilisés pour
engendrer des relations d’équivalence ; le troisieme qualifie des objets x — y, utilisés
pour engendrer des relations de réduction. Cependant, du point de vue algébrique,
il n’y a aucune différence : ce sont tous des couples (z,y), qu'on les note = = y
ou x —y. La différence de notation a pour seul but de rappeler que leur utilisation
est différente : dans le premier cas, on considére des relations d’équivalence, donc
symétriques, ce qui est matérialisé par le fait que z = y et y = x engendrent la
méme relation. En revanche, en réécriture, on note plutéot x — y pour rappeler
qu’on s’intéresse a la cloture réflexive-transitive et non symétrique : t -y et y —x
n’engendrent pas la méme relation —».

2.3 Contextes sur un monoide

Les contextes fournissent une autre interprétation des relations de réduction, plus
classique en réécriture. De maniére informelle, ils sont construits comme les éléments sur
lesquels portent la réécriture, mais en remplagant un générateur par un symbole spécial,
en général noté [] et représentant un emplacement libre. Un contexte agit sur un élément
en remplacant [ par I’élément en question.

Notons que cela ressemble a une notion d’application linéaire, c’est-a-dire utilisant
exactement une copie de son argument. En effet, une application linéaire d’'un espace
vectoriel dans un autre est de la forme z —— ax, oll a est un scalaire : elle doit utili-
ser une fois son argument pour produire le résultat et ne peut pas disposer de plus de
copies, contrairement, par exemple, a une application quadratique qui utilise deux fois
son argument. De méme, 'implication linéaire est une implication logique qui utilise une
fois et une seule son hypothése pour produire sa conclusion, contrairement & I'implication
classique qui peut disposer d’une infinité de copies de cette hypothése.
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L’intérét principal de l'introduction des contextes est d’éliminer encore plus 1’utilisa-
tion de la structure de monoide dans les constructions que nous faisons : il sera d’autant
plus facile de remplacer I’adjonction (monoide libre - oubli) par I'adjonction (opérade
libre - oubli).

Avant de donner une définition plus formelle des contextes sur un monoide, voyons ce
que sont les morphismes de M-modules :

Définition. Soient M un monoide ainsi que X et Y deux M-modules. Un morphisme
de M-modules de X wers Y est une application ¢ : X — Y telle que, pour
tous a € M et z € X, p(ax) = ap(z) et p(za) = ¢(x)a. Les M-modules et leurs
morphismes s’organisent en une catégorie notée M-Mon. ¢

Nous avons besoin de la notion de module libre sur un monoide. On note ¥/ le foncteur
oubli qui, & tout M-module, associe son ensemble sous-jacent.

Définition. Soient M un monoide et X un ensemble. On appelle M -module libre engendré
par X tout couple (L, i) composé d’'un M-module L et d’une application ¢ : X — UL
vérifiant : pour tout M-module A et toute application f : X — A, il existe un unique
morphisme de M-modules f : L — L tel que le diagramme

X —>UL

W

UL
commute. ¢

Pour tout ensemble X, le module libre qu’il engendre existe; nous allons en donner
une construction.

On définit son ensemble sous-jacent M X comme ’ensemble des triplets (a,z,b)
avec © € X et a,b € M, puis les actions & gauche et a droite par a(b,z,c) = (ab,x,c)
et (a,z,b)c = (a,x,bc). Dans le cas ot M = (Y'), on peut aussi interpréter M X comme
Pensemble des éléments de (X IT1Y) contenant dans leur décomposition un et un seul
élément de X.

L’application ¢ : X — UM X est donnée par i(x) = (*,xz, ). En général, on enléve
les parenthéses, de sorte que (a,z,b) est noté axb et (x,z,*), tout simplement z.

Proposition 2.4. Soient M un monoide et X un ensemble. Alors le couple (M X, i) est
solution du probléeme de M-module libre engendré par X.
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2.3. Contextes sur un monoide

Démonstration. On vérifie que M X est un M-module : les deux premiéres et deux der-
niéres relations proviennent des relations d’associativité et d’unité de M ; la troisiéme est
vérifiée par les deux actions définies sur M X, puisqu’elles n’agissent pas au méme endroit
du triplet.

Maintenant, soient A un M-module et f : X — UA une application. On définit
f:MX — Apar f(a,r,b) = af(x)b, ce qui donne bien un morphisme de M-modules.
De plus, tout morphisme de M-modules g : M X — A doit vérifier g(a,z,b) = ag(z)b
car (a,x,b) = a(x,x, *)b, il est donc entiérement déterminé par ses valeurs sur les éléments
de X, d’otl I'unicité de f. O

Définition. Soit M un monoide. Un contexte sur M est un élément du M -module libre
engendré par {{J}, un ensemble réduit & un seul élément, noté [J. Le M-module des
contextes sur M est noté CM. ¢

D’aprés la construction du module libre engendré par {{J}, les éléments de CM sont
tous de la forme x[y, avec x,y € M. Les contextes agissent sur les éléments de M de la
maniére suivante : si C' € CM et a € M, on note C[a] 'élément zay, si C = x[y.

On peut, de la méme facon, définir I'action d’un contexte sur un autre contexte :
pour C;D € CM, on note C o D = xz[Oty, si C = zU0y et D = z[Jt. Ainsi, pour
tous C, D € CM et a € M, on a: (CoD)[a] = C[D]al]]. De plus, l'opération o est associa-
tive et admet [ = x[Jx comme élément neutre a gauche et & droite - tout cela est donné
par la structure de monoide de M.

Les contextes forment donc un monoide CM qui agit & gauche sur I’ensemble UM
sous-jacent & M. Ce monoide est isomorphe au monoide M x M°, d’ensemble sous-
jacent M x M et de produit (z,y).(2,t) = (zz,ty).

Remarque. Regardons les choses d’un point de vue un peu plus global. Les contextes
sont des éléments de M avec un symbole [J; on peut imaginer des 2-contextes, avec
deux symboles [, puis des n-contextes pour tout n > 1. Les éléments de M ont, eux, zéro
symbole []: ce sont des 0-contextes. En remarquant que ’on peut composer un n-contexte
avec un m-contexte de n fagons différentes (selon le J du n-contexte que 1’on remplace par
le m-contexte) et que toutes ces compositions vérifient des propriétés d’associativité et
d’unité, on arrive au constat suivant : la réunion de tous les n-contextes, pour tout n € N,
posséde une structure d’opérade classique qui rappelle fortemement celle dite des petits
cubes. Cette approche est un des candidats pour décrire 1’essence de la réécriture.

Si cette remarque n’a pas encore de conséquence, en revanche, les (1-)contextes donnent
une nouvelle interprétation des idéaux de M. Notons que I'action de CM sur M s’étend
a M? en une action diagonale : C[(a,b)] = (C|a], C[b]).
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Proposition 2.5. Soient M un monoide et R une partie de M?. Les éléments de 1’idéal
de M engendré par R sont exactement les éléments de M? de la forme Cla] pour a € R
et C € CM.

Démonstration. Soient a,b € M tels que a — ; b. Alors, par définition de — g, il
existe &« € R et u,v € M tels que (a,b) = uav. En posant C' = ulJv, on a bien
(a,b) = C[a]. Réciproquement, soient o € R et C' € CM. Comme C' est un élément du
M-module libre engendré par {{J}, il existe u,v € M tels que C' = uJv. Donc Cla] = uaw
et ¢’est donc un élément de 'idéal — . &

2.4 Présentation d’un monoide et probléme de mots

Nous allons aborder ici 'un des principaux champs d’application de la réécriture de
mots. Nous verrons ensuite comment la réécriture fournit une réponse (partielle) a ce
probléme.

Nous avons vu la notion de monoides libres. Cependant, ils ne le sont pas tous : un
groupe, méme libre, ne I'est pas en tant que monoide, sauf s’il est trivial. Cependant
les monoides libres fournissent une maniére pratique de décrire tous les autres, en leur
adjoignant des relations.

On fixe un monoide libre M et R une famille de relations sur M, c’est-a-dire d’élé-
ments de M2. Cette famille induit une congruence =, sur M, qui n’est autre que (R)"*.
En effet, rappelons qu'une congruence sur M est une relation binaire réflexive, symétrique,
transitive et qui est compatible avec la structure de monoide de M : c’est donc un idéal
de M qui est aussi une relation d’équivalence.

Donnons une version explicite de cette congruence. On sait déja que (R) = — 5 est
I'idéal de M engendré par R. De plus, (R)™ = — est la cloture réflexive-transitive de
(R) = —p. Il faut alors prendre les clotures symétrique puis transitive de (R)™ =—», pour

obtenir (R)"' = (R)"" = =,. Ainsi, on a a = b si et seulement §’il existe ¢y, ...,c, € M
tels que :
@ —#RC| 4—pRCy —»p -+ «—pCy —>gb.

Les congruences ont une propriété particuliére que I’on peut présenter de maniére in-
formelle comme suit : étant donné un objet X possédant une structure algébrique, on
peut effectuer son quotient par une congruence, sans perdre la structure.

Plus formellement, dans le cas des monoides : étant donnés un monoide M et une
congruence = sur M, on peut construire un monoide, appelé quotient de M par =, dont
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2.4. Présentation d'un monoide et probléme de mots

les éléments sont exactement ceux de M modulo la relation =, ou encore les classes de
=-équivalence des éléments de M. Par exemple, sur le monoide N muni de ’addition, la
relation =, donnée par x = y si et seulement si x et y ont méme parité, est une congruence ;
le quotient de N par cette relation donne un monoide comprenant deux éléments, notés 0
et 1 et correspondant respectivement aux entiers pairs et impairs.

Donnons tout de méme une définition de monoide quotient :

Définition. Soient M un monoide et = une congruence sur M. On appelle quotient
de M par = tout couple (N, 7) composé d’'un monoide N et d’un morphisme de monoides
m: M — N vérifiant 7(z) = 7(y) pour tous x,y € M tels que = y et universels
pour cette propriété, c’est-a-dire : pour tout monoide N’ et tout morphisme de monoides
7 M — N’ tel que 7'(x) = 7'(y) dés que & = y, il existe un unique morphisme de
monoides ¢ : N — N’ tel que le diagramme

commute. ¢

On trouve une solution, notée M/ = ainsi : comme la relation = est une relation
d’équivalence, on peut considérer le quotient de M par =, le tout dans Ens; on note 7 la
surjection canonique.

Le fait que = soit aussi un idéal (c’est-a-dire une relation compatible avec la struc-
ture) assure que ’on peut transporter par 7 a 'ensemble M/ = des classes d’équivalence
la structure de monoide de M ; I’application 7 est alors automatiquement un morphisme
de monoides.

De plus, tout morphisme de monoides 7’ : M — N qui identifie deux éléments d’une
méme classe d’équivalence se factorise de maniére unique par 7 : si, pour tout élément
a € M/ =, on pose p(a) = 7'(x), avec x un représentant quelconque de a dans M, on
obtient 7’ = pom; enfin, par construction, 'application ¢ est un morphisme de monoides.

Exemple. Etant donnée une présentation (X, R) de monoide, on lui associe le monoide
quotient de (X) par =g, noté aussi (X)/R.
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On arrive ainsi a la notion essentielle du paragraphe :

Définition. Un monoide M admet une présentation (X, R) s’il est isomorphe au monoide
associé a (X, R) :

M ~ (X)/R.

On dit aussi que (X, R) est une présentation de M. Une présentation (X, R) est finie
si X et R sont des ensembles finis. Deux présentations de monoides (X, R) et (Y,.S) sont
équivalentes si elles présentent le méme monoide, c¢’est-a-dire si :

(X)/R ~(Y)/S.

Le résultat suivant est essentiel :
Proposition 2.6. Tout monoide admet une présentation.

Démonstration. Soit M un monoide; on note UM son ensemble sous-jacent. Alors M
est isomorphe au monoide admettant la présentation ((({M), R) ot R est 'ensemble des
relations :

{(a~b,a-M b) pour tous a et b dans M ;

(%, %p7)-

On a noté -y et x,, la multiplication et 'unité de M et - et * celles de ((/M). Notons
que la premiére famille de relations est la table de multiplication de M : la partie gauche
du couple est le mot formé par les lettres a et b (donc un mot de deux lettres dans (U M))
et la partie droite est le résultat du produit dans M des éléments a et b de M (donc
un élément de M vu comme mot de une lettre dans ((/M)). Pour conclure, il suffit de
montrer que M est solution du probléme universel de quotient du monoide (U M) par la
congruence engendrée par la partie R de (UM)? ce qui ne pose aucune difficulté. &

Exemple. Soit {a, b} un ensemble a deux éléments. On construit un monoide, noté [a, b],
ainsi : ses éléments sont tous les a”b"™ pour m et n entiers; le produit est donné par
(@™b")(aPb?) = a™*Pb"T7, On montre aisément que [a,b] admet la présentation finie
(a,b)/(ab,ba). Attention cependant : dans le cas général, un monoide admet plusieurs
présentations et il n’y a aucune raison pour que I'une d’entre elles soit finie.

Possédant une présentation (X, R) de M, on sait que 'on peut écrire tout élément a
de M comme un mot sur l'alphabet X, c’est-a-dire un élément du monoide libre (X).
Cependant, une telle écriture n’est pas unique : en effet, avec ce point de vue, les éléments
de M sont des classes d’équivalence de mots. Ainsi, en choisissant un mot de (X) pour
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écrire un élément a de M, on a seulement sélectionné un représentant parmi d’autres de
la classe d’équivalence a.

Le probléme qui se pose alors est lié a ce choix : il s’agit de décider si deux éléments
de (X) représentent le méme élément de M. C’est ce que I'on appelle le probléme de mots
de M. On dit que M a un probléme de mots décidable s’il existe une présentation (X, R)
de M ainsi qu'un algorithme qui dise si deux éléments quelconques de (X) représentent
ou non le méme élément de M.

2.5 Probléme de mots et réécriture

La réécriture peut apporter une réponse partielle au probléme de mots d’un monoide :
on utilise ici le fait que la réécriture est un calcul de formes normales. En effet, supposons
que (X, R) soit une présentation convergente. Alors, pour tout u € (X), u posséde une
unique forme normale R(u); comme tout enchainement de réductions partant de u et
arrivant a une forme normale aboutit forcément & R(u) en un nombre fini d’étapes, on a
un algorithme de calcul de R(u) pour tout u. Il faut cependant ajouter I’hypothése "R
est fini", afin de s’assurer que I'on est arrivé & une forme normale : on passe en revue
toutes les régles afin de voir si 'une d’entre elles peut s’appliquer a ’élément considéré.
Le résultat suivant nous assure que cet algorithme fonctionne :

Proposition 2.7. Soient u et v deuzx éléments d’une présentation (X, R) convergente.
Alors u =gv si et seulement si R(u) = R(v).

Démonstration. Comme (X, R) est convergente, si u — » v, alors R(u) = R(v); on en
déduit que, si u — v, alors R(u) = R(v); puis que, si u = v, alors R(u) = R(v).
Réciproquement, si R(u) = R(v), alors u —, R(u) = R(v) «— v et donc u =5 v. &

Dans le cas d’une présentation finie et convergente, on obtient donc un critére pour
décider si u =5 v, c’est-a-dire si u et v sont identifiés dans (X)/R : on calcule les formes
normales de u et v et on les compare - la finitude est nécessaire pour vérifier si un mot
est une forme normale ou non.

Donc, si M est un monoide et que ’on peut trouver une présentation convergente
finie d’'un monoide, on est siir de pouvoir résoudre son probléme de mots. Cependant, ce
n’est pas un critére complet : certains monoides ont un probléme de mots décidable mais
n’admettent pas de présentation convergente finie, comme ’a montré Squier dans [Squ87|.

Malgré cela, la recherche d’une présentation convergente pour un monoide est intéres-

sante : elle donne quand méme une condition suffisante & la décidabilité du probléme de
mots. Parmi les outils permettant d’en trouver, nous allons nous intéresser aux procédures
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de complétion. Pour simplifier, disons qu’une telle procédure prend, en entrée, une pré-
sentation (X, R) et livre une famille R’ de relations sur (X) de sorte que (X, R) et (X, R')
soient équivalentes, c’est-a-dire que =, = =5/, et que (X, R’) soit convergente. Ainsi, si
I’on connait une présentation d’un monoide M, le but d’une procédure de complétion est
de produire une présentation convergente de ce méme monoide M.

Soit (X, R) une présentation finie. Une procédure de complétion construit progressi-
vement une suite croissante, pour l'inclusion, (R, ),cn de familles de régles de réécriture
de telle sorte que —, termine et que =, = = pour tout n; de plus, on veut que cette
suite converge vers une limite R’ telle que — soit confluente. Idéalement, on souhaite-
rait que (R,)nen soit stationnaire. A la fin, on a donc une présentation convergente du
monoide (X)/ =;.

On a besoin de plusieurs outils pour faciliter la construction d’un telle procédure. En
premier lieu, il est souhaitable de disposer d’un condition suffisante (et vérifiable) pour
que RU {a} termine si R termine : ceci sera fait en vérifiant que la source de « est plus
grande que son but, pour une relation d’ordre sur (X) ayant des propriétés bien choisies.

Deuxiémement, on ne va pas vérifier que tous les branchements sont joignables : cela
conduirait & une infinité d’opérations. En fait, il existe un critére simple pour qu’une
présentation ncethérienne soit confluente : que toutes les paires critiques engendrées par
ses régles soient confluentes. Nous y reviendrons, mais disons que les paires critiques sont
les branchements locaux minimaux et non triviauzr de la présentation.

2.6 Terminaison et ordres de réduction

Rappelons qu'un ordre strict sur un ensemble X est une relation binaire > sur X qui
posséde les propriétés suivantes :

- antiréflexivité : pour tout x € X, x % x;
- transitivité : pour tous x,y,z € X,six >y et y > z, alors x > z.

L’idée est la suivante : supposons que l'on dispose d’un ordre strict > sur (X) qui
soit compatible avec la structure de monoide et tel que, pour toute régle o de R, on ait
s(a) > t(a). Si a —5 b, c’est qu'il existe deux mots ¢ et d ainsi qu'une régle « tels que
(a,b) = cad; or s(a) > t(a) et > est compatible avec le produit, donc a > b. Dans ce cas,
tout chemin de réduction est strictement décroissant pour >. Si, de plus, 'ARS ((X), >)
termine, on sera assuré que (X, R) termine, en appliquant 1.3.

Définition. Un ordre de réduction sur un monoide M est un idéal > de M qui est aussi
un ordre strict sur (I’ensemble sous-jacent &) M et tel que (M, >) termine. ¢
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On a donc, en reformulant le théoréme 1.3 :

Corollaire 2.8. Une présentation (X, R) termine si et seulement s’il existe un ordre de
réduction sur (X) contenant R.

Donnons un exemple courant d’ordre de réduction : 'ordre deglez. Pour le définir,
introduisons d’abord 1'ordre lexicographique.

On suppose que X est un ensemble muni d’un ordre strict > qui termine ; on 1’étend
a (X) en posant @y ..., >lex Y1 ---Ym (00 les z; et les y; sont dans X) si 'on est dans
I’'un des deux cas suivants :

1. n>m et x; =y, pour tout ¢ € {1...m};

2. il existe un ¢ € {1...m} tel que x; = y; pour tous les j € {1...i — 1} et z; > y;.

On a donc aussi que * <jx w pour tout mot u. Si, par exemple, X = {z,y}, l'ordre
lexicographique associé & x < y vérifie :

* Lex T <lex TT <lex rxy <lex Ty <lex ) Tex yxr Tex vy.

Notons que cet ordre posséde la propriété d’étre total si 'ordre sur X est total;
remarquons que c’est celui utilisé dans le dictionnaire pour classer les mots (avec X =
{a <b<c<---<z}). Cependant, cet ordre strict ne termine pas en général. En effet,
avec le méme exemple, on a le chemin de réduction infini suivant :

2 3 1
Y Slex TY Slex LY Slex LY Slex ** Zlex LY Slex T Y Slex - - -

Pour corriger ce défaut, on construit I’ordre deglex a partir de I'ordre lexicographique,
mais en prenant d’abord en compte la longueur des mots. On commence toujours avec un
ordre strict > qui termine sur X. Puis on pose x; ..., >deglex Y1 ---Ym SI . > m ou si
n=met xy...T, >ex Y1---Yn- On a alors, avec le méme exemple :

* <deglex x <deglex ) <deglex xrxr <deglex xry <deglex yxr <deglex yy <deglex Trx <deglex cee

C’est aussi un ordre total si > ’est sur X. Mais c’est en plus un ordre de réduction
sur (X). Notons que ces ordres possédent des duaux : on commence par comparer les
derniéres lettres puis on remonte : ils sont en général notés >reviex €t >degreviex-

Proposition 2.9. Pour tout ensemble X muni d’un ordre strict > qui termine, la rela-
0N > gegier €5t un ordre de réduction sur (X).

Démonstration. On doit montrer que >geglex €St un ordre strict sur (X) et que c’est un
idéal de (X) qui termine.
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1. Idéal de (X) : soient a,b € (X) tels que a >geglex b €t u,v € (X). Comme (X) est

libre, on a, en notant |a| la longueur de a :

uav] = fu] + |af + [v]
ubv| = [u] +[b] + ||

On a donc |uav| > |ubv| si |a| > |b|. Supposons alors que |a| = |b|. Alors |uav| =
|ubv|; comme on a a > b, 'inégalité uav >y, ubv est vérifiee. Dans tous les cas,
on a bien uav >geglex ubv.

. Antiréflexivité : supposons qu’il existe a € (X) tel que a >gegiex a. Soient xq,. .., z,

les éléments de X tels que a = z;...x,. On a nécessairement |a| = |a| et donc
a >1ex a. Ce qui implique qu’il existe un ¢ tel que x; > x;, ce qui est impossible car
> est un ordre strict.

. Transitivité : soient a,b,c € (X) tels que @ >gegiex b €t b >geglex €. Quatre cas sont

possibles selon que |a| > |b| ou |a| = |b] et que |b] > |c| ou |b] = |¢|. Si |a| > |b] ou
b] > |c|, on a |a| > |c| et donc a > geglex €. Regardons le cas ot |a| = [b] = |c] : soient
X1 Tpy Y1---Yn €6 21 ... 2, les décompositions respectives de a, b et ¢ en éléments
de X. Hlexisteuni € {1...n}etun j € {1...n} tels que :

{xl...xi_lzyl...yi_l et x; >y,

Y- Yj—1 = 21-.-%5-1 et Yj > 25

En posant & = min{i, j}, on a bien z1... 25,1 = 21...25_1 €t 2 > 2z et donc
a >lex C-

. Terminaison : on va montrer, par récurrence sur la longueur, qu’il n’existe pas de

suite strictement décroissante pour >gegiex dans (X). Soit a € (X)) tel que |a| =0 :
alors a = % qui est le plus petit élément de (X). Maintenant, soit a € (X) tel que
la| > 0; on suppose que I’'on a montré que 'ordre termine en tout b tel que |b| < |al.

Par ’absurde, supposons qu’il existe une suite (a,),ey d’éléments de (X) tels que
a = ag et a, >deglex Ant1 pour tout n. Par définition, on a une suite décroissante
(lan|), dans N : elle est donc stationnaire. Pour simplifier, supposons qu’elle est
constante. Toujours par définition, il existe donc des suites (b,)n, (cn)n €t (dn)n
d’éléments de (X) tels que, pour tout n, on ait a, = byc, et a,y1 = bpd, avec
d, = * ou ¢, = x,c, et d, = y,d,, avec x, > y,.

' )n tels que
)n est un chemin de réduction infini dans

Si, pour tout n, on a b, # *, alors il existe un z € X et une suite (a

a, = za,, pour tout n. Ainsi, la suite (a/,
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({(X), >deglex) avec |ag| < |al, ce qui est impossible par hypothése de récurrence. Il
existe donc un ng tel que a,, = xybj et a,,+1 = Y{c, : on peut recommencer & partir
de ng afin d’extraire de (a,,), une sous-suite (ay, ), vérifiant, pour tout n :

ap. =z b

n n-n

— ! !

T, > Y,

avec les !/ et y/ dans X et les b, et ¢, dans (X). Or, par liberté de (X), on a
nécessairement y, = ;. : on a donc obtenu une suite (2, ), d’éléments de X,
strictement décroissante pour >, ce qui est impossible puisque ’ordre strict de X a

été supposé terminant.
&

Pour terminer sur les ordres, rappelons qu’il existe une généralisation de 'ordre deglex :
I’ordre lexicographique pondéré. On suppose donnés un ordre strict > sur X ainsi qu’'une

application poids |- | : X — N*, associant & chaque lettre un entier non nul. On étend
cette application en un morphisme de monoides |- | : (X) — N* et on définit ordre
lexicographique pondéré >, engendré par > et | - | sur (X) par a >y, b si I'on est dans

I'un des deux cas suivants :
L |a| > [b];
2. |a] = |b] et @ >1ex b.

Cet ordre >y, est aussi un ordre de réduction sur (X) dés que > est un ordre qui
termine sur X. De plus, c’est aussi un ordre total si > I'est sur X. Enfin, il s’agit bien
d’une généralisation de 1’ordre degler, puisque ce dernier est un ordre lexicographique
pondéré engendré par une fonction poids constante : par exemple, la longueur, qui associe
le méme entier, 1, & chaque lettre de X.

2.7 Confluence et paires critiques

Comme nous 'avons dit précédemment, les paires critiques correspondent aux bran-
chements locaux, minimaux et non triviaux. C’est au niveau de ces branchements que se
décide la confluence locale s’un systéme de réécriture : c’est ce que dit le théoréme des
paires critiques.

Nous allons, dans un premier temps, donner la vision classique des paires critiques : on

étudie toutes les formes possibles des branchements locaux, que I’on peut classer alors en
deux familles, dont une correspond aux paires critiques. Puis, nous verrons une approche
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algébrique qui, si elle ne donne pas la forme des paires critiques, est en revanche trans-
posable & d’autres types de réécriture ol I’étude des formes des branchements locaux est
trés complexe, voire impossible, comme dans le cas des présentations d’opérades.

2.7.1 La présentation classique

Par définition, on a confluence d’une présentation (X, R) si tous ses branchements sont
confluents. On a déja vu que, grace au lemme de Newman, on peut se limiter a I’étude des
branchements locauz dans le cas ou (X, R) termine. Cependant, une présentation non tri-
viale posséde toujours une infinité de branchements locaux. Il faut essayer de restreindre
I’étude & une plus petite classe de branchements locaux.

Pour donner 'intuition, remarquons que, si (a,b,c) est un branchement local, alors,
pour tous u,v € (X), le triplet (uav, ubv, ucv) est aussi un branchement local. De plus, si
(a, b, c) est confluent alors (uav, ubv, ucv) 'est aussi : si d ferme (a, b, ¢), alors (udv) ferme
(uav, ubv, ucv). Ainsi, on a envie de factoriser au maximum les branchements locaux pour
en obtenir des minimaux : la confluence locale sera alors équivalente a celle de ces bran-
chements minimaux.

Cependant, ces branchements minimaux sont toujours en nombre infini. Il faut en-
core restreindre cette famille. C’est en suivant cette idée que 'on distingue deux sortes
de branchements locaux, selon la forme du branchement minimal contenu dans chacun
d’eux. Une des familles est composée de branchements locaux qui sont toujours confluents.
L’autre est celle qui nous intéresse.

Soit, (a, by, bg) un branchement local. Par définition, il existe des régles ay,as € R et
des mots uy, vy, uz, vy € (X) tels que :

(a7 bl) = U111
(CL, bg) = Ua(2V2

Or, (X) est le monoide libre engendré par I’ensemble X. Donc, il existe x1,...,z, € X
tels que a = x1 ...z, ; de plus, cette décomposition est unique. On en déduit qu’il existe
des entiers 0 < iy < j; < net 0 <iy < jo <n vérifiant :

U = X1 ... Ty,
s(og) = Tip41 - .- T,
Vg = Tj41---Tn

pour k € {1,2} et avec la convention uy = * si iy, = 0 et vy, = * si jr = n. Toujours
par liberté de (X), on a aussi :

by =21 ... T, t(0k)Tj 41 - - - T
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On va distinguer des cas selon les positions relatives de i1, ji, 22, Jo-

1. Sid; < ji <ig < jo : dans ce cas, les s(ay) et s(aq) sont séparés dans a. C’est-a-dire :

a = uys(ay)ws(ag)vy
b1 = uit(ag)ws(ag)vy

by = uys(aq)wt(az)vy

avec w = Tj41...%;, (et w = % si j; = iy). Le « ceceur » du branchement est le
triplet (a’, b/, b%) :

a = s(ag)ws(az)

b, = t(aq)ws(az)

by = s(a1)t(as)

Ce branchement est toujours confluent (et (a, by, by) aussi) :

/@1)1&9(&2)
t(ar)ws(aw) /al)wt(ag)
t(ar)wt(ag)

Ainsi, tout branchement de ce type est confluent : on les appelle branchements
triviau.

2. Siip < iy < ji1 < jo :on a un chevauchement entre les s(ay) et s(as) dans a.
Formellement :

a = u1s(a)wivg = ugwas(g)ve
bl = ult(al)wlvg

b2 = Ulwgt(ag)vg

avec Wy = Tj4+1...%j, €t Wy = Ty 11 ... T;,. Alors (a, by, by) est confluent si le bran-
chement suivant l’est :

s(o)wy = was(az)

T

t(a)wy wat (o)
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La confluence de ce branchement minimal dépend de la forme des régles de R. On
dit qu’il est issu d’une paire critique ; nous verrons la définition plus loin.

3. Sid; <y < jo < jp:on aune inclusion de s(as) dans s(a;). C'est-a-dire :

a = uys(aq)v; = uqws(ag)w'vy
bl = ult(al)vl

by = uywt(az)w'vy

La confluence de (a, by, bs) dépend donc de celle de :

s(ay) = ws(ag)w’

T

t(ay) wt(ag)w'

Encore une fois, la confluence de ce branchement dépend de la forme des régles de
R. Ce branchement est lui aussi ussu d’une paire critique.

Les autres cas se raménent aux précédents en regardant le branchement local (a, bo, by)
au lieu de (a, by, by). Nous avons donc vu que les branchements locaux se rangeaient en
deux sortes :

- les branchements triviaux, dans lesquels les deux régles agissent sur deux parties
distinctes du mot de départ ;

- les branchements issus de paires critiques, dans lesquels les zones d’action des deux
régles s’intersectent.

Nous allons a présent définir ’objet d’étude essentiel pour la confluence d’une présen-
tation :

Définition. Une paire critique d’une présentation (X, R) est une donnée :
(a, (ur,v1), a1, (g, v2), ) € (X) x (X)?x Rx (X)2 xR

vérifiant :

a = uis(aq)vy = uss(ae)vs;
Up = * OU Ug = *

V1 = * OU Vg = *

il n’existe pas de w dans (X) tel que u; = s(az)w ou us = s(ay)w;

AN I

(a1 # ) ou (I'un des uq, ug, v1, vo est différent de x).
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On dit d’une telle paire critique qu’elle est engendrée par les régles (aq, as) et qu’elle
est de source a. Le branchement local associé & une telle paire critique est :

(@, urt(cq)vr, ust(as)vy).

Une paire critique est dite confluente si son branchement local associé I’est. Enfin, on
note cp(X, R), ou simplement cp(R), ’ensemble des paires critiques de (X, R). ¢
Remarque. D’aprés les conditions & vérifier, le branchement engendré par une paire
critique posséde I'une des formes suivantes :

- (a,t(aq), t(ae)) avec g et ay deux régles distinctes ayant méme source ;
(a,ut(cq),t(az)v) avec u # x, v # *, s(a;) = wv et s(ap) = uw pour un certain
w € (X);

- (a,t(aq)v, ut(ae)) avec u # *, v # *, s(ay) = uw et s(ay) = wv pour un certain
w € (X);
- (a,ut(aq)v, t(as)) avec u ou v distinct de *;

- (a,t(aq), ut(ag)v) avec u ou v distinct de .

On remarque aussi que, si p = (a, (ug, v1), a1, (ug, v2), a2) est une paire critique engen-
drée par (o, as), alors p~! = (a, (ug, v2), o, (uy,v1), 1) est une paire critique engendrée
par (ao, ). On constate qu’une paire critique p est confluente si et seulement si p—!
I’est : si le branchement associé a p est fermé par un élément d, alors d convient aussi
pour fermer le branchement associé & p~—*.

L’étude de cas menée aboutit & :

Lemme 2.10 (des paires critiques). Si b est un branchement local d’une présentation
(X, R) de monoide, alors au moins l'une des deuz assertions suivantes est vraie :

1. le branchement local b est confluent ;

2. il existe un branchement local g de (X, R) ainsi que ¢,d € (X) tels que b = ugv avec
g le branchement local associé & une paire critique de (X, R).

On a utilisé la notation u(a, b, c)v = (uav, ubv, ucv). On en déduit :

Théoréme 2.11 (des paires critiques). Un présentation de monoide est localement
confluente si et seulement si toutes ses paires critiques sont confluentes.

Démonstration. Soit (X, R) une présentation que l’on suppose localement confluente.
Alors, par définition, tous ses branchements locaux sont confluents, y compris ceux qui
sont associés a des paires critiques. Réciproquement, si toutes les paires critiques de (X, R)
sont confluentes et que b est un branchement local : d’aprés le lemme des paires critiques,
le seul cas a étudier est celui ott b = ugv avec g le branchement local associé & une paire
critique p. Comme p est confluente, c’est que, par définition, g I’est. Or, on a remarqué
que si g était confluent, le branchement b = ugv I’était aussi. &
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Puis, en utilisant le lemme de Newman :

Corollaire 2.12. Un présentation est convergente si et seulement si elle termine et si
toutes ses paires critiques sont confluentes.

Remarque. En utilisant les contextes, on peut donner une autre définition (totalement
équivalente) de paire critique. Une paire critique d’'une présentation (X, R) est une donnée

(a,Cy,a1,C09,a9) € (X) xC(X)x RxC(X) xR

vérifiant les conditions suivantes :

- a=Cis(a)] = Cyfs(a)];
. C1 ou Cy est de la forme uJ avec u € (X);

1

2

3. C ou Cs est de la forme v avec v € (X)) ;

4. il n’existe pas de w € (X) tel que C; = s(az)wld ou Cy = s(ay)wl
5

. Oél%OéQOllCl?éDOUCQ#D.

2.7.2 Une approche algébrique des paires critiques

Commengons par examiner la structure algébrique des branchements locaux. On fixe
une présentation de monoide (X, R).

Définition. On note B(X, R) l’ensemble des branchements locaux de (X, R). On dit
qu’un branchement local (a,b,c) de (X, R) est engendré par le couple de régles («, 3) s’il
existe des contextes C' et D tels que (a,b) = Cla] et (a,c¢) = D[F]. On note B(X, «, 3)
I’ensemble formés de tels branchements locaux de (X, R). ¢

On a vu, dans le paragraphe précédent, que, si b est un branchement local, alors, pour
tout contexte C, C[b] est un branchement local. De plus, si b est engendré par (a, 3),
alors C[b] l'est aussi (en étendant diagonalement I’action de C'). Autrement dit :

Lemme 2.13. Pour tout couple («,3) de régles de R, l’ensemble B(X,«,[3) est un
sous-(X)-module du (X)-module (X)3, défini comme [’ensemble des triplets d’éléments
de (X)) avec les actions diagonales u(a,b,c) = (ua,ub,uc) et (a,b,c)u = (au,bu, cu). De
méme, B(X, R) est un sous-(X)-module de (X)3.

On va maintenant montrer que B(X, a, [3) est engendré par une famille G de branche-
ments minimauz, c’est-a-dire qu’il existe une partie G de B(X, «, 3) telle que, pour tout
branchement b engendré par («, [3), il existe un g € G et un C € C(X) tels que b = C|[g].
On va, en fait, démontrer un résultat plus général :
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Proposition 2.14. Soit n > 1 un entier; on note (X)" le (X)-module des n-uplets
d’éléments de (X), muni des actions diagonales de (X). Alors tout sous-(X)-module A
de (X)" posséde une unique famille génératrice minimale (c’est-a-dire que, si on lui enléve
un élément, la famille obtenue n’est plus génératrice).

Démonstration. On définit la relation binaire JJ sur A par a 3 b s’il existe un contexte
C € C(X) différent de O et tel que a = C[b]. On va montrer que ’ARS (A, 1) termine.

On associe & tout élément a de (X)™ un entier |a| égal & la longueur de la premiére
composante de a : si a = (a',...,a") avec tous les a' dans (X), on pose |a| la longueur
de a', c’est-a-dire le nombre d’éléments de X apparaissant dans son écriture (ce nombre

est bien défini car (X) est libre).

Alors, si a,b € A sont tels que a 3 b, on a |a] > |b|. En effet, par définition de 7, il
existe C' # O tel que a = C[b]. Comme C # [, on a C' = ulJv avec u,v € (X), 'un des
deux devant étre différent de *. On en conclut que les premiéres composantes de a et b
sont reliées par a' = ub'v et donc que |a| > |b|, toujours parce que (X) est libre.

On a donc un morphisme strict d’ARS |.| : (A,0) — (N, >). Or (N, >) termine et
donc (A, 1) aussi. On pose G l’ensemble des formes normales de (A, 7). Comme (A, 1)
termine, tout élément de A posséde (au moins) une forme normale pour 1, donc G est
bien une famille génératrice de A.

Supposons que G n’est pas minimale : il existe un g € G tel que G\ {g} est génératrice.
En particulier, il existe ¢’ € G tel que ¢’ # g et g = C|¢'] pour un certain contexte C.
Comme ¢’ # g, on a forcément C' # [ et donc g I ¢/, ce qui est impossible puisque g est
une forme normale de (A, 7).

Il reste & voir que G est unique. Soit H une autre famille génératrice. Alors, H contient
forcément les formes normales de (A, 1) : soit g une telle forme normale ; comme H est
génératrice, il existe h € H et C' € C(X) tels que ¢ = C[h]. Comme g est une forme
normale de (A, 1), on en déduit C' = [J; par suite, g = h et g € H. O

En appliquant ce résultat & B(X, «, 3), on en déduit qu’il existe une unique famille
génératrice minimale de B(X,a, ) : ses éléments sont appelés les branchements mini-
mauz de (X, R) engendrés par (a, 3). On appelle branchement minimal de (X, R) tout
branchement local qui est un branchement minimal de (X, R) engendré par un certain
couple (a, ) de régles. On obtient :

Proposition 2.15. Une présentation est localement confluente si et seulement si tous ses
branchements minimauz sont confluents.
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Parmi ceux-ci, il y en a qui n’interviennent pas dans la confluence locale car ils sont
toujours confluents. En effet, soient « et § deux éléments de I'idéal de (X) engendré par
R. On peut construire deux branchements locaux :

B)—t(a)s(B) et S(a)f(m —— s(a)t(8)
) t(a)s(B)
Ces deux branchements sont confluents puisque :

ta)s(8) = t(a)t(B) et s(a)t(B) — t(a)t(B).

Or il peut s’agir de branchements minimaux : c’est le cas si «, € R. On peut donc les

retirer des branchements minimaux sans conséquence pour I’étude de la confluence locale.
On définit alors :

s(a)s(
l
s(a)t(

a)t

Définition. Un branchement local de (X, R) est dit trivial s’il est d’une des formes :

(s(@)s(B), t(a)s(B), s(@)t(B)) ou  (s(a)s(B), s()t(B), t()s(5))

avec « et [ dans l'idéal de (X) engendré par R. Un branchement minimal non trivial
de (X, R) est appelé branchement critique. ¢

Par suite :

Proposition 2.16. Une présentation est localement confluente si et seulement si tous ses
branchements critiques sont confluents.

Reste a faire le lien avec les paires critiques :
Proposition 2.17. Les paires critiques d’une présentation (X, R) sont les
(a,Cya, D, ) € (X) xC(X) x RxC(X) xR
tels que :

- Les trois éléments a, C[s(«)] et D[s(B)] sont égau.

- Le branchement local (a, C[t(a)], D[t(B)]) est un branchement critique de (X, R).
- Sia= 0, alors a # s(a).

Cette approche ne donne pas la forme des paires critiques. En revanche, elle permet
d’extraire la structure de monoide des définitions : elle se préte donc bien & une transpo-
sition vers un autre cadre, comme celui des opérades, que nous étudierons au chapitre 3.
Il serait intéressant d’étudier si cette approche permet de retrouver la forme explicite des
paires critiques, mais cela reste a explorer.
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2.8 Procédures de complétion pour les présentation de
monoides

2.8.1 La procédure basique

Nous allons présenter un premiére procédure de complétion, dite basique. Notons
qu’elle posséde de nombreuses variantes ainsi que de nombreux raffinements, y compris
des transpositions & d’autres cadres comme, par exemple, la procédure de complétion de
Huet pour la réécriture de termes, voir [Hue81|. Historiquement, la procédure basique fut
exposée dans [KB70]; on peut aussi la trouver dans [BN98]|, ainsi que la plupart de ce qui
est présenté ici. Mentionnons aussi des évolutions permettant, dans le cas des termes, d’ef-
fectuer une complétion modulo certaines équations, c’est-a-dire dans un quotient, comme
exposé dans [JK86].

Il est & noter que la procédure suivie est la méme que pour I'algorithme de Buchberger,
servant & calculer une base de Grobner pour un idéal dans une algebre de polynomes :
il s’agit aussi d’'une procédure de complétion, mais ou 'on a remplacé la catégorie des
monoides par celle des k-algébres, les paires critiques se nommant alors S-polyndmes -
voir [BucT9|.

La procédure 1 est I’'une des formes possibles de la procédure basique. Elle prend, en
entrée, une présentation (X, R) finie et munie d’un ordre de réduction > contenant R.
Trois comportements sont possibles : 1) L’algorithme termine avec sortie Echec. 2) L’al-
gorithme termine avec sortie une famille finie R’ de régles de réécriture. 3) L’algorithme
ne termine pas.

Cette procédure fonctionne ainsi : & chaque passage dans la boucle, on calcule toutes
les paires critiques de la présentation courante. Pour chacune d’entre elles, on détermine
des formes normales des deux "cotés" du branchement. Si elles sont distinctes mais com-
parables pour l'ordre choisi, on rajoute formellement la régle correspondante, de telle
sorte que la nouvelle présentation termine toujours et que la paire critique d’origine soit
maintenant confluente.

Remarque. La condition de compatibilité entre I’ordre de réduction et les régles peut
étre reportée a I’'initialisation de la procédure. On commencera alors avec une présentation
(X, R) et un ordre de réduction > qui ne contient pas R a priori, puis on testera, au début,
si chaque régle a de R vérifie : s(a) > t(a) ou t(a) > s(«) ; dans le premier cas, on laisse «
inchangée, dans le second, on lui substitue o' = (¢(a), s(«)). Si I'une des régles ne vérifie
pas 'une des deux inégalités, on termine sur un échec. Dans le cas contraire, on oriente
toutes les régles comme décrit : on obtient une nouvelle famille R de régles telles que >

contienne R et que =; = =;.
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Procédure 1 La procédure basique de complétion.
Ry — R;
1+ 0;
Répéter
R+ R;;
Py — cp(R;);
Tant que (P, # () faire
Choisir p = (a,C, a, D, 3) dans P;;
P — P\ {p,p7'};
Calculer des R;-formes normales b et ¢ de C[t(«)] et de D[t(5)];
Si (b # c) alors
Selon que
b>c: Ri+1 — Ri+1 U (b,C),
b<c:Riy1 — Ri;1 U (C7b),
Sinon : Terminer avec sortie Echec
Fin Selon que
1—1+1;
Fin Si
Fin Tant que
Jusqu’a ce que (R; = R;_4)

R' — R;;
Terminer avec sortie R'.

On a le résultat suivant :

Théoréme 2.18. Si la procédure basique de complétion termine et donne une famille

finie R de regles, alors (X, R') est convergente et = = =p. Si la procédure ne termine
pas, on a une présentation convergente (X, R') telle que = = =5, avec :
+oo
R =|]JR.
i=0

Démonstration. Supposons qu’il n’y pas d’échec dans ’exécution. Il est clair qu’a chaque
passage de la boucle, on part d’une famille R; de régles telles que (X, R;) termine et
=g, = =p; on rajoute a R; une famille S; de régles telles que :

— la présentation (X, R; I1 S;) termine;

— toutes les paires critiques de (X, R;) sont confluentes dans (X, R; I1.5;);

— on a les égalités = 1,5, = =5, = =;.

Si la procédure termine, c’est qu'il existe un i tel que S; = 0 : on a alors (X, R;)
convergente et =, = =g.
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Si la procédure ne termine pas, la seule difficulté est de vérifier que (X, R’) est
confluente avec :

+oo
R =|JR.
=0

Soit p une paire critique de R’ engendrée par deux régles « et 3 de R'. Soient 7 et j
deux indices tels que o € R; et § € R;. Comme (R}),en est une suite croissante pour
I'inclusion, en prenant n = max{i,j}, on a a, 3 € R,,. Donc p est confluente dans R,
et donc dans R'. %

2.8.2 Limitations de la procédure basique

Notons que si I'ordre de réduction choisi est total, alors il n’y a jamais d’échec lors de
Pexécution de la procédure : en effet, dans ce cas, pour deux éléments b et ¢ de (X) tels
que b # ¢, on a toujours b > c ou b < c. Dans le cas d’un monoide libre (X), il est aisé
d’obtenir un ordre de réduction total : par exemple, I’ordre deglexr engendré par un ordre
total > sur X. En revanche, dans des situations plus complexes, comme pour les termes
ou les opérades, il n’y a pas de méthode connue pour obtenir un ordre de réduction total
dans le cas général. Cependant, ce n’est pas le défaut majeur de cette procédure : nous
allons en évoquer deux.

1. Le premier défaut concerne toutes les procédures de complétion : en effet, indépen-
damment de la procédure, le choix de I'ordre de réduction est trés important, car deux
ordres différents peuvent produire deux comportements différents d’une méme procédure
sur une méme présentation. Illustrons I'impact du choix de I'ordre de réduction a 'aide
d’un exemple bien connu. On considére la présentation (X, R) ou :

X ={a,b,c,d, e}
R = {(ab,c), (ba,e), (bbbb, d)}

On applique la procédure basique avec 'ordre degler > engendré par a < b < ¢ <
d < e. On remarque que > contient R. Le premier passage dans la boucle produit, entre
autre :

La régle ca — ae, issue de la paire critique de sommet aba créée par un conflit entre
ab —c et ba — e.

La régle cbbb — ad, produite par un conflit entre ab — ¢ et bbbb — d en abbbb.

La regle bbbe — da, provenant de la superposition des sources de ba — e et bbbb — d
en bbbba.

La régle dbbb — bbbd, qui est créée par la régle bbbb — d en bbbbbbb.
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Au second passage dans la boucle, on obtient les deux régles supplémentaires suivantes,
parmi d’autres :

- En cbbe, les régles cbbb — ad et bbbe — da produisent cda — ade.
- En dbbe, les régles dbbb — bbbd et bbbe — da créent bbbde — dda.

Notons qu’il faut avoir toutes les régles produites par le premier passage pour étre
siir que ces deux régles sont bien ajoutées a la présentation par la procédure. On montre
ensuite, par récurrence sur n > 1, que la procédure ajoute, au (n + 1)¢ passage dans la
boucle, les deux régles suivantes :

- La régle cd"a — ad"e, produite en cb*d" e par cb® — ad et b3d"~le — d"a.
- La régle b*d"e — d""'a, produite en db3d" e par db* — b3d et b3d" ‘e — d"a.

La procédure ne termine donc pas en (X, R) muni de 'ordre deglez engendré par
a<b<c<d<e.

Cependant, considérons I'ordre lexicographique pondéré >’ engendré par a < b < ¢ <
d < e et par les poids |a| = |b] = 1, |c¢| = |e] = 3 et |d| = 5. Alors, R doit étre remplacé
par R~! pour que >’ contienne les régles. Pour (X, R~!) muni de >/, la procédure s’arréte
dés le premier passage : les régles de R~! ne créent pas de paire critique. On a donc une
présentation convergente équivalente & celle de départ : le choix de ’ordre de réduction
est donc trés important.

2. Le deuxiéme défaut est, quant & lui, inhérent a la procédure basique. C’est d’ailleurs
a cause de lui qu’elle n’est jamais utilisée en pratique. On peut s’en convaincre en la
comparant a la méme procédure a laquelle on a ajouté une fonction : & I'initialisation et
a chaque création de régle, on réduit toutes les régles entre elles. Considérons I’exemple
du monoide libre & deux générateurs, a et b, muni de ’ordre degler engendré par b > a
et des trois regles :

abb —, ba, bb —, b, abba —, aba.

Lors du premier passage dans la boucle de la procédure basique, les régles 1 et 2 forment
deux paires critiques : I'une est de sommet abb et engendre la régle ba —, ab. La seconde
est de sommet abbb et crée, selon les choix effectués, 'une ou 'autre des régles bab —; ba
et bab — 5 ab. Enfin, les régles 1 et 3 ont un conflit en abba, qui engendre baa — 4 aba.
Le deuxiéme passage vérifie que la présentation & 6 relations ainsi obtenue est convergente.

Cependant, on s’apercoit que quatre régles sont inutiles, car dérivables a partir des
deux autres : ainsi 2 et 4 suffisent. Or, une procédure étendues avec simplification des
régles aurait, tout d’abord, éliminé la régle 3 comme conséquence de 2. Puis, elle aurait
remplacé 1 par le couple (ab,ba), réorienté en ba — ab. Le premier passage de boucle
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aurait alors confirmé que cette présentation a deux régles est convergente.

Deux limitations majeures aparaissent donc :

- Sans simplification des régles, on multiplie inutilement leur nombre et donc celui
des paires critiques 4 examiner : ¢’est un probléme d’efficacité.

- Comme nous 'avons vu dans ’exemple, les régles obtenues aprés complétion dé-
pendent de choix effectués durant I'exécution de la procédure (les régles 5 et 5').
Avec la simplification des régles, ces choix n’ont aucune influence sur le résultat
final, dont I'unicité est assurée.

Si la simplication des régles apparait comme une amélioration indispensable de la pro-
cédure de complétion, sa correction est beaucoup plus difficile & prouer : il faut montrer
que la nouvelle procédure produit bien des présentations convergentes équivalentes & la
présentation de départ. Le paragraphe suivant est une courte synthese des travaux axio-
matisant la notion de procédure de complétion et fournissant des outils pour démontrer
qu’elles fonctionnent bien.

2.8.3 Procédures de complétion abstraites et preuves

Une description axiomatique des procédures de complétion a été introduite dans
[BDHS86]. Ce paragraphe rappelle ces travaux; on pourra aussi se référer a [DJ90]| ou
4 [BNO8].

L’idée est de décrire les opérations élémentaires que peut utiliser une procédure de
complétion, puis de définir une procédure de complétion comme une composée de telles
opérations.

Définition. On fixe un ensemble X ainsi qu'un ordre de réduction > sur (X). On définit
la relation - sur '’ensemble des couples de parties de (X)? en posant (E1, Ry) b (Es, Ry)
si I'on peut appliquer 'une des régles d’inférence suivantes :

1. Effacer : (EII{(s,s)},R) - (E,R).

2. Composer : (E,RI1{(s,t)}) F (E,RI1{(s,u)}) si (t,u) € (R).

3. Simplifier : (ELL{(s,t)},R) = (ELI{(u,v)},R)si (s=wvet (t,u) € (R))ou(t=wv
et (s,u) € (R)).

4. Orienter : (EII{(s,t)},R) F (E,RI {(u,v)}) si ((s,t) = (u,v) ou (s,t) = (v,u))
et u > wv.

5. Comprimer : (E,R1I {(s,t)}) F (E I {(u,t)}, R) ¢l existe (I,r) € R tel que
(s,u) =CI(l,7)] et (C # O out > u).

6. Déduire : (E,R) F (EII{(s,t)}, R) si R posséde un branchement critique de la
forme s <, u —4 t. ¢
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L’idée est la suivante : chaque couple (£, R) représente un ensemble E d’égalités a
orienter et un ensemble R de régles déja construites. Chacune des régles d’inférence peut
transformer un tel couple (£, R) en produisant (E’, R') de telle sorte que le résultat suivant
soit vrai :

Lemme 2.19. Soient X un ensemble, > un ordre de réduction sur (X) et E, E', R et R’
des parties de (X)? telles que (E, R) - (E', R'). Alors :

- Les congruences =pyp et =pyup coincident sur (X).

- Si > contient R, alors il contient aussi R'.

Une preuve de ce résultat peut étre trouvée dans [BN9S§].

Le but d’une procédure de complétion est alors, étant donnée une entrée (F, R) ou R
termine (éventuellement R = ()), de produire une suite (E,, R,), de telle sorte que
(En, R,) b (Eni1, Ryy1) pour tout n < N, la suite étant constante avec E, = () et R,

convergent pour n > N. Ce but n’étant bien siir pas accessible pour toute entrée, on
définit :

Définition. Une procédure de complétion (sur X muni d’un ordre de réduction >) est une
application qui, & tout couple (E, R) formé de deux marties de (X )? avec > contenant R,
associe une famille (E,, R, )ner, avec I = {0...N} ou I = N, telle que :

- chaque E, et chaque R, est une partie de (X)? avec Fy = F et Ry = R;
- pour tout n > 1 dans I, (E,_1, Ry1) F (E,, Ry).

Une telle famille (E,, R,), s’appelle une ezécution de la procédure. Etant fixée une telle
exécution, on définit ses ensembles E,, d’égalités persitantes et R, de régles persistantes
ainsi :

E.={J(Ex et R.=J[)ERx

nel k>n nel k>n

On dit d’une exécution (E,, R,) qu’elle :
- réussit si B, = () et si (X, R,) est convergent et équivalent a (X, FII R);
- échoue si E, # 0;

- est équitable si pour tout branchement critique (a,b,c) de R, I'un des FE,, n € I,
contient (b, c) ou (¢, b).

Une procédure est correcte si toute exécution réussit ou échoue et équitable si chacune
de ses exécutions ’est. ¢
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D’aprés la définition, ce sont les procédures de complétion correctes qui nous inté-
ressent. Le résultat suivant donne un condition suffisante pour cela :

Théoréme 2.20. Toute procédure de complétion équitable est correcte.

Pour démontrer ce résultat, nous rappelons les étapes utilisées dans |[BN98|, sans
entrer dans les détails : ceci permet de parler des preuves d’égalités. Avant tout, on fixe
un ensemble X muni d’un ordre de réduction >, une procédure de complétion et son
exécution (E,, R,)ner sur (E, R) avec R contenu dans >. On note :

EOO:UEn et ROO:URn.

nel nel
On définit alors :

Définition. Soient u et v deux éléments de (X). Une preuve de u = v dans Fo, U Ry
est une famille finie (uq, ..., u,) d’éléments de (X) tels que vy = u, u,, = v et, pour tout
ke{0...n—1}:

(Uk,uk+1) € (EOOHROO)S.

Autrement dit, pour tout £ € {0...n — 1}, on est dans l'un des cas uy — 5 Ugt1,
U g Ukt1y Uk — g Ukt1, Uk “—ro Ugt+1. Chacun des couples (uy, uxt1) est appelé étape
de preuve. Deux preuves d’'une méme égalité sont dites équivalentes. Une preuve est dite
par réécriture dans R, s’ existe un k € {0...n} tel que, pour [ < k, les étapes sont
toutes de la forme w; —_u; 1 et, pour tout [ > k, on a u; «—p_ 1.

¢

Le but est de montrer que toute preuve dans F., U R, est équivalente a une preuve
par réécriture dans R,. Pour ce faire, on commence par définir une notion de cott des
preuves. Notons que ces définitions nécessitent les notions de monoide commutatif libre
et de multiordre qui seront présentées au chapitre 4.

Définition. Soient s et ¢ deux éléments de (X) tels que (s,t) € (Ey II Ry)®. On associe
au couple (s,t) son codt, un triplet (a, u,v) formé d’un élément a du monoide commuta-
tif [(X)] librement engendré par (X) et de deux éléments u et v de (X), définis ainsi :

1. si s —p tousis<p_t, on pose c(s,t) = (s+t, x*,%);
2. si (s,t) = C[(I,r)], (I,7) € R, on pose c(s,t) = (s,1,t);
3. si(t,8) =C[(I,r)], (I,r) € R, on pose c(s,t) = c(t,s) = (t,1,s).

Le codt d’une preuve P = (uy,...,u,) dans F,, U Ry, est I’élément ¢(P) du monoide
commutatif libre engendré par [(X)] x (X)? donné par :

c(P) = c(Up, Upy1)-
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Deux remarques s’imposent :

- Le cotit des étapes de réduction est bien défini. En effet, il n’y a pas de conflit entre
les cas (2) et (3) puisque, pour tout n, on sait que R, est contenu dans I'ordre de
réduction >. Donc, chaque régle (I,7) de R, vérifie [ > r, il est donc impossible
d’avoir, a la fois, s —;_t et t —5_s.

- Dans le premier cas, on a fixé ¢(s,t) = (s + ¢, *, %), mais on aurait pu remplacer
chaque * par n’importe quelle autre élément de (X).

Il faut a présent décrire comment comparer deux preuves.
Définition. On définit la relation = sur [(X)] x (X)? en posant (a,u,v) = (a’,u’,v') si
I’'une des conditions suivantes est vérifiée :

1. a > da’ ou > est le multiordre engendré sur [(X)] par 'ordre de réduction fixé sur
(X0

2. a=d etu=Cll], C#0;
3. a=d,u=1u et v>, pour 'ordre de réduction sur (X).

On étend = en son multiordre sur [[(X)] x (X)?], toujours noté =, et on pose, pour
deux preuves P et P', P = P’ si ¢(P) = c¢(P’). ¢

On trouvera, dans [BN98|, la preuve du résultat suivant :

Proposition 2.21. La relation > définie sur les preuves est un ordre strict qui termine.
De plus, pour toute preuve P dans E., U R, qui n’est pas une preuve par réécriture
dans R,,, il existe une preuve équivalente P’ dans E., U Ry, telle que P~ P'.

Cette proposition a les conséquences suivantes :

Corollaire 2.22. Soit (E,,, R,)ner une exécution équitable et qui n’échoue pas d’une pro-
cédure de complétion. Alors :

1. Toute preuve dans E., U Ry, est équivalente a une preuve par réécriture dans R,,.
2. Les présentations (X, R,,) et (X, E' Il R) sont équivalentes.

3. La présentation (X, R,) est convergente.

Le théoreme 2.20 est une conséquence de ce dernier résultat.
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Chapitre 3

Présentations d’opérades

Cette partie a pour but de définir et d’étudier ce qui peut étre vu comme une géné-
ralisation de la notion de présentation de monoide que nous venons de rappeler. Il s’agit
des présentations d’opérades' pour lesquelles nous allons développer exactement la méme
théorie que dans le cas des monoides. En fait, le seul travail consiste a remplacer :

1. La catégorie Ens des ensembles par la catégorie Scn des signatures.

2. La catégorie Mon des monoides par la catégorie Op des opérades.

3. Le foncteur monoide libre Ens b, Mon par le foncteur opérade libre Scn £, Or.

Nous verrons que ces présentations généralisent les présentations de monoides (sys-
témes de réécriture de mots) et de monoides commutatifs (réseaux de Petri). De plus,
elles ont de forts liens avec les systémes de réécriture de termes : il sera démontré, au
chapitre 5, qu’un systéme de réécriture de termes linéaire & gauche peut étre simulé par
une présentation d’opérade. Enfin, comme il sera discuté au chapitre 6, on peut espérer
qu’un équivalent en dimension supérieure de cette structure pourra simuler des systémes
de réécriture d’ordre supérieur comme, par exemple, le A-calcul.

Ce travail s’inscrit dans le programme annoncé par Albert Burroni dans [Bur93] : les
présentations de monoides spécifient des calculs de dimension 2 sur des 1-catégories par-
ticuliéres et les présentations d’opérades, des calculs de dimension 3 sur des 2-catégories
particuliéres ; I’étude des présentations en dimension supérieure peut permettre d’inclure
le A-calcul dans cette classification.

Mais commencons par étudier ce que sont les opérades et en quoi les monoides en sont
des cas particuliers.

Comme nous le verrons plus loin, la notion d’opérade introduite ici est une version généralisée des
opérades planaires ensemblistes que ’on peut trouver dans la littérature.
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3. Présentations d'opérades

3.1 Des mots aux opérateurs

La structure de monoide peut étre vue comme I’archétype des structures associatives
et unitaires. Une généralisation naturelle est celle de (petite) catégorie : un monoide est
une catégorie avec un seul objet. On pourrait donc envisager de généraliser les présen-
tations de monoides par celles de monoides avec plusieurs objets, c’est-a-dire de petites
catégories. Cependant, on va considérer des catégories munies d’une structure supplémen-
taire, dite monoidale et, plus précisément, celles que ’on appelle opérades.

Essayons d’amener la structure. Considérons une présentation de monoide (X, R),
mais ol les éléments qui nous intéressent sont, non pas des mots seuls, mais des familles
finies de mots, dans lesquelles on peut, a chaque étape de réduction, réécrire un mot et un
seul. On est dans la situation d’une machine qui doit effectuer des opérations de réécriture
sur une famille finie de mots, mais qui ne peut en faire qu’une a la fois.

D’un point de vue algébrique, on travaille dans (X)", ot n est le nombre de mots.
Cet ensemble peut étre muni d’une structure de monoide induite par celle de (X) : si

(ay,...,a,) et (by,...,b,) en sont des éléments, leur produit est effectué composante par
composante, ce qui donne (a1b, ..., a,b,). Le neutre de (X)" est (x,...,*).
Alors, on considére comme régles de réécriture les couples ((ay,...,an), (b1,...,b,))

tels que a; = b; pour tous les ¢ sauf pour un j tel que (a;,b;) est dans R. Notons que ’on
n’a pas pris comme régles tous les éléments de R™ puisque I'on ne peut effectuer qu’une
opération a la fois.

Modifions les notations : a; ® - - - ® a,, pour (ai,...,a,), aob pour ab si a et b sont
des n-uplets de mots, n pour le neutre de (X)". Remarquons que (X)! = (X) et que
(X)% = {0}, le monoide trivial. Soit X la réunion de tous les (X )" : examinons la struc-
ture dont on peut la munir.

Comme on vient de le voir, on peut multiplier deux éléments de X pourvu qu’ils soient
dans le méme (X)™; de plus cette multiplication est associative et admet un élément
neutre a gauche et a droite : I’élément neutre n de (X)". On pose Ob X = N et, pour tout
couple (m,n) d’entiers :

(X)" sim=mn

0 sinon.

X(m,n) = {

On reconnait en X une petite catégorie, dont nous rappelons la définition.
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3.1. Des mots aux opérateurs

Définition. Une petite catégorie C est la donnée :

1. d’un ensemble Ob C dont les éléments sont les objets de C;

2. d’un ensemble C(z,y), pour tout couple (z,y) d’objets, dont les éléments sont les
fleches de C de source x et de but y;

3. d’une application ¢, ,, : C(z,y) x C(y,z) — C(z, z), pour tout triplet (z,y, z)
d’objets, appelée composition ;

4. d’une fleche 1, € C(z, ), pour tout objet x, appelée I'identité de .

On demande & la composition d’étre associative et d’admettre les identités comme
éléments neutres locaux, a gauche et a droite. On utilise indifféeremment les notations
f € C(z,y) et f: 2 — y; pour une telle fleche, on pose s(f) = x et t(f) = y : ainsi,
en notant F1C pour I’ensemble de toutes les fleches de C, on obtient deux applications
source et but s,t : F1IC — ObC. On pratique aussi les abus suivants si aucune confusion
n’est possible :

- on note go f au lieu de ¢, .(f, 9);

- les identités sont notées comme leurs objets.

Ainsi, avec ces notations, les relations imposées a la composition et aux identités
s’écrivent :

- Associativité : pour toutes fléches f, g et h de C telles que ¢(f) = s(g) et t(g) = s(h),

on a l’égalité ho(go f) = (hog)o f.
- Unité : pour toute fleche f de C, on a fos(f)=1t(f)o f=f.
Dans une catégorie, les fléeches ayant mémes source et but sont aussi appelées des

endomorphismes de ’objet source et but. Deux fléches d’une catégorie sont dites paralléles
si elles ont méme source et méme but. ¢

Exemples. L’exemple type de petite catégorie est celui des chemins d’un graphe. On
peut aussi définir des (grandes) catégories, comme Ens, Mon ou Car, les catégories des
ensembles, des monoides et des petites catégories.

Dans X, on peut construire, pour tous m et n, un produit :

(X)™ x (X)" — (X))
(@ @,y @ @by) — @@ Rap @b @ by

On vérifie que, pour toute fléche a de X, on a a ® 0 = 0 ® a = a et que, pour toutes
fléches a et b, la relation dite d’échange est valide :

(t(a) @b) o (a @ s(b)) = (a @ (b)) o (s(a) ®b) = a@D.

Ainsi, la catégorie X est munie d’une structure monoidale (stricte) :
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3. Présentations d'opérades

Définition. Une structure monoidale stricte sur une catégorie C est une donnée (®, 1)
ol ® : C x C — C est un foncteur et I est un objet de C, tels que ® est associatif et [
est neutre a gauche et a droite pour ®. Une catégorie munie d’une structure monoidale
(stricte) est une catégorie monoidale (stricte). Le foncteur ® est appelé produit monoidal
de C et 'objet I 1'unité du produit monoidal. Si (C,®, I) est une petite catégorie monoi-
dale, alors I’ensemble Ob C des objets de C, muni de la restriction du produit monoidal
et de 'unité, est un monoide, dit monoide des objets de C. ¢

Remarquons que cette donnée est équivalente a celle d’applications :
ObC x ObC — ObC et FIC x FIC — FIC,

toutes deux notées ®, ainsi que d’un objet I, le tout soumis aux relations suivantes :

s(feg)=s(f)@slg), tfog) =tflaty), [ef=Ffal=/,

ainsi que la relation d’échange déja citée :
(t(a) ®b) o (a ® 5(b)) = (a @ (b)) o (s(a) ®D) = a @b

Nous allons voir & présent que la catégorie monoidale X est engendrée par une signa-
ture : celle-ci joue le role de ’ensemble des générateurs d’un monoide.

Définition. Rappelons qu’un graphe GG est donné par un ensemble Ob G d’objets, un
ensemble FIG de fleches ainsi que deux applications source et but s,t: F1G — ObG.

Soit I' un ensemble. Une signature I'-colorée est un graphe dont les objets sont les
éléments du monoide libre (I'). Les éléments de I' sont appelés couleurs.

Dans le cas ou I' = {x}, et donc ou (I') = N, le monoide additif des entiers naturels,
on parle de signatures monochromes ou méme, par abus, de signatures. La valence d’une
fléche est le couple formé par sa source et son but ; quant aux fleches n — 1, dans le cas
monochrome, on dit qu’elles sont d’arité n. ¢

Pour presque toute la suite, on ne s’intéressera qu’au cas monochrome. Pour ce cha-
pitre, on ne traitera donc que ce cas; cependant, les versions colorées s’en déduisent
aisément.

Une signature > peut étre vue, en premiére approximation, comme un ensemble
d’opérateurs abstraits : la source d’une fléche est alors le nombre de ses entrées et son but
le nombre de ses sorties; par exemple, une fleche 0 — 1 représente une constante, alors
qu’'une fléeche 1 — 0 est un effaceur. Attention, cette intuition n’est pas forcément juste :
dans la suite, on pourra avoir des fléches & deux entrées et zéro sortie qui ne représentent

)
pas forcément 1'effacement simultané de deux éléments.
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3.1. Des mots aux opérateurs

Une maniére de se représenter ces opérateurs est de les voir comme des « bouts de
cicuits » ayant autant de « fils » en entrée que leur source et en sortie que leur but. De ma-
niére pratique, on les dessine sous la forme de diagrammes dits de Penrose, couramment
utilisés en physique ou en théorie des nceuds; la figure 3.1 montre des exemples de ces
représentations, la convention utilisée étant de placer les entrées en haut et les sorties en
bas. Notons que ces diagrammes sont aussi utilisables dans le cas I'-coloré, en étiquetant
chaque fil avec I’élément correspondant de I', d’oll le terme de couleurs.

Toujours avec cette méme image de circuits, on regarde les fléches d’une signature
comme des briques élémentaires permettant de construire des circuits plus complexes;
comme avec les n-uplets de mots, on peut faire deux opérations : appliquer un opérateur
a n entrées a un opérateur a n sorties (les brancher I'un a I'autre), ainsi que juxtaposer
deux opérateurs, I'un de valence (m,n) et 'autre de valence (p, ¢) pour obtenir un nouvel
opérateur de valence (m + p,n + ¢) (placer deux bouts de circuits I'un & coté de autre).
La figure 3.1 montre des exemples de ces opérations.

X
Xy u
®|
Z v
t oz
F1G. 3.1 — Exemples de diagrammes associés & des fleches d’une signature et d’opérations sur de telles
fleches. De gauche & droite et de haut en bas : une fleche f : zyz — ww, l'identité de zy, le produit

PRy :axyu — zvde p:xy — zet Y :u — v, la composée (BRz2)oa:x —tzdea:x — yzet
(BR2):yz — tz.

Ces deux opérations sont exactement la composition et le produit d’une catégorie
monoidale. Ainsi, on cherche la catégorie monoidale obtenue en considérant toutes les
compositions et juxtapositions des opérateurs de ¥ : c’est la catégorie monoidale (stricte)
librement engendrée par la signature 3.

Avant d’en venir a cela, nous allons définir I’objet central de cette étude.
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3. Présentations d'opérades

Définition. Etant donné un ensemble T, on appelle opérade T'-colorée toute catégorie
monoidale stricte (C,®,x) dont le monoide des objets est le monoide libre ((I'),-, *)
engendré par ['.

Comme pour les signatures, on parle d’opérades (monochromes) si I' = {x}. ¢

Nous verrons toujours les fléches d’une opérade comme des circuits, avec la représen-
tation diagrammatique mentionnée. Il convient de noter qu’il s’agit d’une image fidéle. En
effet, les opérations de composition et de produit vérifient certaines propriétés de cohérence
que les diagrammes traduisent bien : les fléches correspondent aux classes d’équivalence de
circuits modulo certaines déformations (appelées isotopies) consistant & pouvoir déplacer
des bouts de circuits les uns par rapport aux autres sans créer de croisement de fils ainsi
qu’a allonger ou raccourcir des fils (c’est-a-dire toutes les déformations raisonnables de
ces diagrammes).

Nous allons a présent ouvrir une parenthése afin de discuter sur la terminologie choisie.
En effet, la notion d’opérade existe déja; cependant, ce conflit apparent n’en est pas vrai-
ment un, dans la mesure oil la définition donnée ici est une généralisation de l'existante.
On pourrait alors parler d’opérades généralisées, mais ce n’est pas le choix effectué et nous
allons le justifier. Avant cela, donnons certains exemples d’opérades qui nous donnerons
quelques arguments.

Le premier exemple d’opérade est donné par Oper X, ot X est un ensemble : on I'ap-
pelle opérade des opérations sur X et elle est définie comme la sous-catégorie pleine de la
catégorie Ens des ensembles dont les objets sont tous les produits X" de X, y compris le
produit vide (le singleton). Plus simplement, Oper X (m, n) est défini comme 1’ensemble
des applications de X™ dans X". Notons que I’on peut aisément remplacer Ens par n’im-
porte quelle catégorie monoidale.

Les structures algébriques abstraites constituent la majorité des exemples : étant don-
née une structure, celle de monoide par exemple, 'opérade correspondante, notée A,
contient toutes les opérations que 1’on peut effectuer dans tout monoide, comme le pro-
duit (de source 2 et de but 1), 'unité (source 0, but 1) ou encore des opérations composites
comme le produit de trois éléments (source 3, but 1), qui est unique en vertu de la relation
d’associativité. Cette opérade est donnée plus loin de maniére explicite.

Ajoutons qu’il existe aussi des opérades décrivant des objets géométriques : 'opérade
des monoides pour les ensembles simpliciaux (augmentés), ’opérade des treillis (booléens)
pour les ensembles cubiques (avec connections), mais aussi I'opérade tressée initiale pour
les tresses et I'opérade tressée souveraine initiale pour les enchevétrements (orientés).
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3.1. Des mots aux opérateurs

Donnons, & présent, quelques exemples formels :

Exemples. 1) L’opérade des permutations &. On pose, pour m,n € N :

G, sim=n

S(m,n) = {

0 sinon

ou G, est le groupe des permutations d’un ensemble a n éléments avec, comme
convention, Sy = {0}. Le produit est défini de la fagon suivante, pour o € &(m, m),
Te€BMn,n)etie{l...m+n}:

U@T(i):{a(i) site{l...m}

T(i—m)+m site{m+1...m+n}.

2) L’opérade B des tresses est construite comme & mais en remplagant les groupes de
permutations G,, par les groupes de tresses ‘B,,.

3) L’opérade (co)simpliciale ou des monoides A. On pose :

[n]:{@ sin=0

{1...n} sin>1

et A(m,n) ensemble des applications croissantes de [m| dans [n]. Le produit monoi-
dal est induit par le coproduit de la catégorie des ensembles; de maniére explicite,
sifeAlm,n), g€ Alp,q)etie€[m+p]:

f(@) sii € [n]
gli—m)+n si(i—n)e€[pl.

f®g(i)={

3.1.1 Discussion

Les exemples algébriques donnés précédemment montrent que, outre les opérades
usuelles, la notion d’opérade donnée ici rentre aussi en conflit avec les structures classiques
de l'algébre universelle : les théories algébriques, les PRO, les PROP et les 2-monoides.

Nous allons examiner une & une les cinq structures conflictuelles, par ordre croissant
de généralité, comme le montre le diagramme d’inclusion ci-dessous :

Opérades classiques C Théories algébriques C PROP C PRO C Opérades C 2-monoides.
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3. Présentations d'opérades

Le principal objectif de cette discussion est de justifier que la notion d’opérade utilisée
ici n’est pas suffisamment différente de la notion classique pour mériter un nouveau nom
et, en outre, que c’est le nom d’opérade qui décrit le mieux la nature profonde ainsi que
la raison d’étre de ces objets.

Commencons par 'utilisation qui est faite de ces objets. Comme esquissé précédem-
ment, leur but est d’abstraire la structure algébrique d’objets - qu’il s’agisse d’ensembles,
d’espaces vectoriels, de modules, de graphes, etc. - pourvus d’opérations qui satisfont cer-
taines équations. Les algebres associées sont alors exactement les objets dont on a abstrait
la structure.

Par exemple, un monoide est un ensemble muni d’une opération binaire m et d’une
constante e qui satisfont trois équations, I’'une exprimant le fait que m est associative et
les deux autres que e est une unité bilatére pour m. On abstrait ces informations en disant
que l'essence de la structure de monoide est indépendante de I’ensemble sous-jacent et
réside dans la donnée d’opérateurs abstraits p et 7, prenant respectivement deux et zéro
arguments, rendant tous deux une valeur et satisfaisant les relations d’associativité et
d’unité précédemment mentionnées.

Cette démarche permet alors de percevoir des objets aussi divers que les monoides,
les algébres associatives et unitaires, les monades, etc. comme étant essentiellement iden-
tiques, c’est-a-dire que ce sont tous des algeébres sur l'opérade des monoides, la seule
différence étant la catégorie dans laquelle elles sont réalisées.

A présent, examinons les différents objets conflictuels avec ce point de vue, c’est-a-dire
en regardant quelles structures chacune d’entre elles peut ou ne peut pas abstraire.

Les opérades classiques, introduites par Peter May dans [May72|, sont destinées &
décrire des structures algébriques ayant des opérations prenant n’importe quel nombre
d’arguments mais ne rendant qu’une valeur, et qui satisfont seulement des équations li-
néaires : il ne peut pas y avoir d’équation oul certaines entrées sont supposées égales ou
encore ol 'un des membres ne contient pas autant d’entrées que 'autre. Ainsi, les opé-
rades classiques fonctionnent trés bien en ce qui concerne les monoides dans une catégorie
monoidales quelconque (ou les comonoides en prenant des algébres contravariantes), mais
échouent dans ’abstraction de structures plus complexes, comme les groupes classiques
et les anneaux (qui contiennent des équations non linéaires), ou encore les groupes quan-
tiques et les algeébres de Hopf (qui contiennent des opérations & la fois algébriques et
coalgébriques, c’est-a-dire que certaines prennent plusieurs arguments et rendent une va-
leur, tandis que d’autres font I'inverse).
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3.1. Des mots aux opérateurs

Puis, nous passons aux théories algébriques, introduites par William Lawvere dans
[Law63], qui modifient les opérades classiques de deux facons. La premiére est une amé-
lioration : leur définition est bien plus simple que celle des opérades classiques, bien que
ce ne soit pas vraiment ce qui nous intéresse ici. La seconde est une généralisation : les
théories algébriques ne sont pas limitées aux équations linéaires, ce qui permet d’en défi-
nir pour les groupes classiques ou les anneaux. Cependant, elles ne peuvent toujours pas
décrire les structures de groupe quantique ni d’algébre de Hopf, ainsi que n’importe quelle
autre structure qui n’est pas purement algébrique ou coalgébrique. Avant de continuer,
disons qu’une théorie algébrique est une opérade monochrome, comme nous les avons dé-
finies, dont le produit monoidal est en fait cartésien.

En franchissant un nouveau palier de généralité, nous arrivons aux PRO et aux PROP,
définis par Saunders MacLane dans [ML65|. Afin de les comparer aux théories algébriques,
un PRO est une opérade monochrome et un PROP une opérade monochrome symétrique.
S’il 'on ne s’intéresse qu’a I'abstraction de structures algébriques, les PROP - quitte a
les colorier - feraient parfaitement 1’affaire, puisqu’ils lévent la derniére restriction sur les
opérations : en effet, il existe un PROP pour les groupes quantiques et pour les algébres
de Hopf (notons en passant que c’est le méme). Cependant, en généralisant a peine pour
arriver au monde non symétrique des PRO, on peut décrire des objets issus de la géo-
métrie : il existe en effet un PRO dont les fléches sont exactement les tresses et un PRO
bicolore dont les fléches sont les enchevétrements orientés.

A ce stade, nous voyons que la notion de PRO (coloré) conviendrait parfaitement
puisqu’elle coincide avec nos opérades. Avant d’en discuter, parlons des 2-monoides : ils
furent introduits par Albert Burroni dans [Bur93] et sont des petites catégories monoidales
strictes. Ainsi, ils permettent ’abstraction de toute structure avec n’importe quel type
d’opération et d’équation, tout en donnant la possibilité supplémentaire d’avoir certaines
relations entre les sortes (les couleurs). Cependant, n’ayant pas besoin de cette caracté-
ristique additionnelle pour I'instant, nous resterons un niveau de généralité en retrait.

Il existe une derniére raison pour ne pas considérer des 2-monoides ni utiliser le terme
PRO : ils ne véhiculent pas I'intuition selon laquelle les opérades sont des structures abs-
traites. En effet, PRO est une abréviation de « product category », ce qui ne décrit que
la structure interne de cet objet; quant au nom de « 2-monoide », il rappelle seulement
qu’il s’agit d’une 2-catégorie avec un seul objet, tout comme les (1-)monoides sont des
(1-)catégories avec un seul objet. Il nous reste alors « théorie algébrique » ; cependant,
comme nous l’avons fait remarquer précédemment, nous sommes arrivés a un niveau de
généralité permettant aussi d’abstraire des structures géométriques : cela nous conduirait
a abandonner 'adjectif « algébrique », mais appeler « théories » des objets mathéma-
tiques serait une trop grande source de confusion.
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3. Présentations d'opérades

Nous n’avons évoqué ici que des arguments informels, mais ils motivent I’extension
du nom « opérade » a l'usage qui en est fait ici. Soyons pourtant équitables et disons
que cette structure est loin d’étre parfaite : il manque encore la possibilité d’abstraire
des structures possédant des opérations qui ne sont définies que partiellement, comme
les corps - l'inverse est défini partout sauf en 0. Pire encore, et bien que cette situation
ironique soit fréquente, il n’existe pas d’opérade pour la structure d’opérade, qui posséde
une opération, la composition, définie seulement en certains points. Nous étudierons ce
probléme dans un prochain travail, notamment en examinant comment la théorie des opé-
rades prend place dans celle des algébres graphiques d’Albert Burroni [Bur81|. Mais, pour
I'instant, la définition d’opérade (colorée) donnée ici convient.

Enfin, citons d’autres objets dont 'objectif est aussi d’abstraire des structures, parmi
lesquels les PACT [ML65|, les opétopes [BD98al, les computades [Str76|, les structades
|[Lam| ou encore les catérades [May98]. Il faudrait étudier plus en détails les liens entre les
opérades et ces derniers objets, afin d’établir une classification ainsi qu’une harmonisation
de la terminologie.

Dans la suite, nous appellerons donc opérades les catégories monoidales particuliéres
utilisées ici, opérades classiques celles que I’on rencontre dans la littérature, opérades mo-
nochromes cartésiennes les théories algébriques, opérades monochromes symétriques les
PROP et opérades monochromes les PRO. Les liens entre ces divers types d’opérades sont
étudiés dans I'appendice A.

Le paragraphe suivant décrit la construction de I'opérade librement engendrée par une
signature, ainsi que le quotient d’une telle catégorie par des relations, pour aboutir a
la notion de présentation d’opérade. Les constructions effectuées sont parfois techniques
et peuvent faire appel & des notions qui ne sont pas détaillées; cependant, il n’est pas
nécessaire d’assimiler les détails pour comprendre la suite.

3.2 Opérades libres et quotients

3.2.1 Présentation d’une petite catégorie par graphe et relations

Notons Gru la catégorie des graphes et de leurs morphismes. On rappelle que Cart
désigne celle des petites catégories et des foncteurs entre elles. Il existe un foncteur oubli
Car — Gru qui, a toute petite catégorie, associe son graphe sous-jacent, c’est-a-dire le
graphe ayant mémes objets et fléches que la catégorie, mais en oubliant que ’on peut les
composer - et donc que certaines sont des identités pour la composition.
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Ce foncteur posséde un adjoint & gauche Geu — Cat qui associe a tout graphe G
la catégorie libre qu’il engendre, appelée aussi catégorie des chemins dans G. Les objets
de cette catégorie sont ceux de GG et ses fléches sont les chemins dans le graphe; la com-
position est donnée par la concaténation des chemins et les identités par les chemins vides.

Etant donnée une (petite) catégorie C, on peut effectuer son quotient par une fa-
mille R de régles, c’est-a-dire de couples de fleches paralléles dans C'. On considére =5 la
congruence sur C' engendrée par R, c’est-a-dire la plus petite relation d’équivalence sur
les fléches paralléles de C' qui est compatible avec la structure de catégorie, c’est-a-dire
avec la composition ; on aurait pu tout aussi bien parler de la cloture réflexive-symétrique-
transitive de I'idéal (R) de C' engendré par R.

On définit alors le quotient de C' par =, comme la catégorie C'/ =, possédant les mémes
objets que C et dont les fléches sont données par (C/ =;)(z,y) = (C(z,y))/(=r(z,y))
ol =x(z,y) est la restriction & C(z,y) de =5 et ou le quotient du membre de droite est
effectué dans la catégorie Ens des ensembles. Autrement dit, C'/ = est la catégorie dont
les fleches sont les classes d’équivalence des fleches de C pour =;.

Remarquons que I'on peut transporter la structure de catégorie de C' vers le quotient
car =, est compatible avec la structure (c’est un idéal de C).

3.2.2 Opérade librement engendrée par une signature

Un morphisme d’opérades est un foncteur monoidal strict qui induit I'identité sur les
objets. Les opérades et les morphismes d’opérades s’organisent en une catégorie notée
Or. De méme, un morphisme de signatures est un morphisme de graphes qui préserve les
objets; les signatures et leurs morphismes forment une catégorie notée Scn. Il existe un
foncteur oubli ¢/ : Op — ScN qui, a toute opérade C, associe la signature FIC = N. On
va construire un foncteur £ : Sen — Op, adjoint a gauche du précédent.

Etant fixée une signature ¥, on procéde par étapes. Intuitivement, les éléments de
¥.(m, n) contiennent les opérateurs de base de la catégorie cherchée, celle-ci étant compo-
sée de tous les opérateurs que 1’on peut obtenir par compositions et juxtapositions finies de
ces briques élémentaires. On peut toujours garder a I'esprit la vision diagrammes/circuits
et, ainsi, considérer les fleches de > comme des composants éléctroniques, chacun ayant
un certain nombre d’entrées et de sorties; on suppose que I’on dispose d’un stock inépui-
sable de ces derniers ; les fléches de 'opérade libre sont alors tous les circuits que ’on peut
construire avec ces composants élémentaires, dans le plan et sans chevauchement de fil.

Revenons & une approche plus formelle. On commence par associer 4 ¥ la signature 3
dont les fleches sont tous les triplets (p, ¢, q), oil p et ¢ sont des entiers naturels et ¢ est
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une fléche de X. Les applications source et but y sont définies par :

s(p,p,q) =p+s(p)+q et tp,e.q) =p+tle) +q.

On note, plus simplement, pRp®q au lieu de (p, ¢, ¢) avec les conventions ¢ = 0R¢p®0,
PR =pReR0et p®qg=0&® p® q. Cette signature contient tous les diagrammes
obtenus en rajoutant des fils verticaux de chaque coté des diagrammes élémentaires de ..

Ayant construit cette signature ¥, on pose LY la catégorie présentée par le graphe
générateur X et soumise aux relations élémentaires d’échange :

(k4+n+i)@Y@1)o (ke (i+p+1) = (k®Re® (i+q+1))o((k+m+1i) @Y 1),

pour tous entiers m,n,p,q, k,l,i et toutes fleches ¢ € X(m,n) et ¥ € X(p,q). Cette
relation, qui va engendrer celle d’échange, nous permet de déplacer, verticalement et
I’'un par rapport a 'autre, deux composants élémentaires qui ne sont pas branchés I'un
al’autre : la figure 3.2 montre cette opération, effectuée sur les diagrammes correspondant.

F1G. 3.2 — Relation d’échange, illustrée par des diagrammes.

I1 ne reste plus qu’a définir le produit ® sur toutes les fleches de LY. Si f € L3(m, n)
telle que

=@ @q)o---0(p1 @Y1 ®qr)

avec les ; dans X et les p; et ¢; dans N, alors, pour tous m,n € N, on pose :

mef=((m+pr) e @qe)o---0((m+p1) 1 ®q)
feon=Pi@eor®(q+n))o-o(p1 @1 ®(q1 +n))

Alors, pour f € LX(m,n) et g € LX(p,q), on définit f ® g comme la fleche de
L(m + p,n + q) donnée par :

f@g=Mn®g)o(f®@p).

On vérifie la proposition suivante :
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Proposition 3.1. Pour toute signature X, LY est une opérade et [’application L s’étend
en un foncteur ScN — Qp qui est adjoint & gauche du foncteur oubli U : Op — ScN. De
maniére équivalente, si i est le monomorphisme de signatures canonique de > dans ULY,
le couple (LY, 1) est solution du probléme universel d’opérade libre engendrée par 3 :

pour tout couple (C, F) ou C est une opérade et F' : ¥ — UC est un mor-
phisme de signatures, il existe un unique morphisme d’opérades F' : LY — C
tel que le diagramme

S —sULy

2O Jur

ucC

commute.

Démonstration. 11 faut, dans un premier temps, vérifier que £ est une opérade. Par
construction, il s’agit d'une petite catégorie dont les objets sont les entiers naturels. Il
faut vérifier que m ® f ® n ne dépend pas de la décomposition de f en fléches de %,
c’est-a-dire que, pour tous entiers m,n,p, q,k,l,i,r, s et toutes flecches ¢ € X(m,n) et
Y € X(p,q) :

T®«%+n+®®w®00%®w®@+p+m>®s
— 7’®<(k:®90®(i+q+l))o((k:—|—m+z’)®w®l)>®s.

Cela ne pose aucun probléme : on commence par distribuer r et s dans chaque membre
de ’égalité & vérifier, qui devient équivalente a la relation élémentaire d’échange, dans la-
quelle on a remplacé k par r + k et [ par [ + s.

On doit voir que le produit ® défini sur les fleches de £X est (issu d’)un produit
monoidal sur LY. On étend ® aux objets en posant m®@n = m+n. Alors, si f € LY (m,n)
et g € LY(p,q)

s(feg)=s((n®g)o(f®@p))
=s(f®p)
=m-+p

= s(f) @s(g)-

On vérifie de méme que ¢(f ® g) = t(f) ® t(g). De plus, pour toute fleche f de LY,
feri=0® f=7f.
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Il ne reste plus qu’a vérifier la relation d’échange. Prenons deux fléches :

f=ki®e@L)o-o(bli®pi®lL):m—n
g=(rj®yY;®sj)o-0o(r®P1®s1):p—q
On pose, pour tout u, m, = k,+s(¢y)+1, et ¢, = ry+t(¥,) +s,. On a, par récurrence
sur ¢ et j :
(n®@g)o(f@p)=((n+7;)©¢;@s;j)o--o((n+r)R¢ ®s1)
o(ki®p;i® (li+p))o-o(ki®@p1®(l1+p))
=((n+r;)@Y; ®sj)o---o((n+ry) @Y ® s2)
o (ki ® i @ (li +q1)) o (mi +71) @Y1 @ 51)
0(kis1® i1 ® (lici+p))o--0(ki®@p1® (L +p))
=(ki®@p;®@(li+4q))o--o(khi®@p1®(h+4q))
o((m+r)®Y;®sj)o---o((m+1m) Y @ s1)
=(f®@q)o(m®y).
Ensuite, on doit construire, pour toute opérade C et tout morphisme de signatures
F ¥ — UC, une extension F : LY — C qui est un morphisme d’opérades et montrer
qu’il est entiérement déterminé par ses valeurs sur les fléches de Y. Soit f une fléche

de LY avec f = fr 0---o f; une décomposition en fléches de . Si G : LX — C est un
morphisme d’opérades, il doit vérifier :

G(f) =G(fe)o---0G(fr).

Or son comportement sur les fléches de ¥ est lui aussi imposé; si f est une fléche de &
avec [ =p® p ® ¢, on a nécessairement :

G(f)=p®Gp)®q.

Donc un tel morphisme G, s’il existe, est entiérement déterminé par ses valeurs sur les
fleches de 3. On étend alors F en F : LY — C par étapes. On commence par :

Fpoe®q) =pF(p) ®q

pour toute fleche p ® ¢ ® ¢ de Y. Puis, si f = f, 0---0 f; est une fleche de LX
décomposée en fléches de X, on pose :

F(f)=F(fi) oo F(f1).

Il ne reste plus qu’a montrer que F est un morphisme d’opérades, ce qui ne pose pas
de probléme. %

En vertu de ce résultat et pour toute signature >, on appelle LY ’opérade libre en-
gendrée par Y.
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3.2.3 Limites et colimites dans les catégories des signatures et
des opérades

Le but de ce paragraphe est de montrer que Scn et Op sont finiement complétes et
cocomplétes, c’est-a-dire qu’elles possédent toutes les limites et colimites finies. 11 s’agit
juste de s’assurer que les constructions & venir son bien définies; & ce titre, ce paragraphe
n’est pas indispensable & la compréhension et ne rappelle pas les notions utilisées : on
renvoie a [ML98| pour un complément d’information. Les vérifications sont longues mais
ne posent aucun probléme et sont donc omises.

On utilise les critéres suivants :

Proposition 3.2. Une catégorie est finiement compléte (resp. cocompléte) si et seule-
ment si elle posséde tous les produits (resp. coproduits) finis et tous les égalisateurs (resp.
coégalisateurs). De plus, une catégorie posséde tous les produits (resp. coproduits) finis
si et seulement si elle posséde un objet terminal (resp. initial) et tous les produits (resp.
coproduits) binaires.

Commencons par la catégorie des signatures. De maniére équivalente, on peut la voir
comme la catégorie des familles d’ensembles indexées par un couple d’entiers ou comme
la catégorie des foncteurs allant de la catégorie discréte N x N vers celle des ensembles.
A ce titre, les limites et colimites de la catégorie des signatures sont calculées point par
point & partir de celles de la catégorie des ensembles.

On obtient ainsi que 'objet terminal de Scn est la signature [] possédant une et une
seule fleche m — n pour tous m,n € N. Son objet initial est la signature () n’ayant
aucune fléche.

Le produit dans Scn est défini comme suit. Soient X et (2 deux signatures. Leur produit
est la signature > x ) définie par :

Y x Q(m,n) = X(m,n) x Q(m,n).

En d’autres termes, les fleches m — n de ¥ x Q2 sont les couples (f, g) ou f € ¥(m,n)
et g € Q(m,n). Les projections sont les morphismes de signatures donnés par :

(fig)—f et (f,g)r—g

Le coproduit de deux signatures > et 2 est donné par :
LI Q(m,n) =X(m,n) 1L Q(m,n).

Les morphismes associés sont les inclusions de chaque ensemble 3(m,n) et Q(m,n)
dans la réunion disjointe ¥(m,n) I1Q(m,n). Ainsi, une fleche de ¥ I1Q(m, n) est soit une
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fleche de 3(m, n), soit une fleche de Q(m,n).

Soient X et (2 deux signatures et F, G : ¥ — ) deux morphismes. L’égalisateur de F’
et G est le couple (O, H) ou © est la signature donnée par :

O(m,n) = {f € X(m,n) : F(f) = G(f)}

et H est induit par les inclusions de chaque ©(m,n) dans 3(m,n).

Enfin, avec les mémes notations, le coégalisateur de F' et G est donné comme le couple
(2, K) ou = est la signature donnée par :

E(m,n) = Q(m,n)/ ~ (m,n).

On a noté ~ (m,n) la relation d’équivalence sur 1’ensemble Q(m,n) engendrée par
la partie {(F(f),G(f)) : f € ¥(m,n)}. Le morphisme H : Q — = est induit par les
projections canoniques de §2(m,n) sur =(m,n).

On a ainsi obtenu :

Proposition 3.3. La catégorie SoN des signatures est finiement compléte et cocompléte.

Pour la catégorie des opérades, si les limites sont faciles & construire, les colimites le
sont moins.

L’objet terminal de la catégorie des opérades est la signature [] contenant une unique
fleche O™ : m — n pour chaque couple (m,n) d’entiers, que 1’on munit de la structure
suivante :

o0y =0y, Orelr =04 n=0.

L’opérade initiale est celle qui ne contient que des identités : il s’agit de L0, avec ()
la signature initiale, c’est-a-dire la signature ne possédant aucune fleche. Il n’y a aucune
autre composition possible dans L0 que celle d’une identité n avec elle-méme, qui vérifie
nécessairement n on = n. Le produit de m et de n, quant a lui, doit étre m ® n = m + n,
par définition de la structure d’opérade.

Le produit de deux opérades C et D est encore défini composante par composante :
C x D(m,n) = C(m,n) x D(m,n).
La structure d’opérade de C x D est donnée par :

(h,k;)o(f,g):(hof,kog), (f,g)@(h,k):(f@)h,g@k), n:(TL?n)‘
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Enfin, les projections sont (f,g) — f et (f,g) — ¢, qui sont, par construction,
compatibles avec la structure d’opérade.

Le coproduit de deux opérades C et D est plus complexe : on cherche la plus petite
opérade qui contienne 3 la fois C et ID. Pour I’obtenir, on considére les signatures UC et UD
sous-jacentes a C et & D. On construit le coproduit UCIIUD de ces deux signatures puis on
applique a ce coproduit le foncteur opérade libre. On oublie alors la structure monoidale
de L(UCIIUD) pour la voir comme une petite catégorie. Sur cette derniére, on construit
la congruence ~ engendré par les familles suivantes de relations, indexées par les couples

(h, k) de fléches de LUC TTUD) :

h@(gof)@k~h® (goc f)®k pour toutes fléches composables f et g de C;
h@(gof)@k~h® (gop [)®k pour toutes fléches composables f et g de D ;
h@(fRg)@k~h®(fRcg) @k pour toutes fléches f et g de C;
he(fRg®k~he (fRpg) @k pour toutes fléches f et g de D ;
(h@n®@k~h@nc®k>~h®np®Fk pour tout entier n.

On a noté oc, ®c et nc les opérations et unités de C, op, ®p et np celles de D et o, ®
et n celles de L(UC ITUD). On définit alors la petite catégorie C II D comme le quotient
suivant, pris dans la catégorie CaT des petites catégories :

CUD = LUCLIUD)/ ~ .

I faut encore montrer que le foncteur ® obtenu sur L(UC 11 UD) passe au quotient
par ~, ce qui découle de la construction de cette relation : la catégorie CIIID est donc une
opérade. Il ne reste plus qu’a définir les morphismes associés au coproduit : par construc-
tion, chaque fleche de C et chaque fleche de D est une fleche de L(UC II D). Le quotient
par =~ nous assure que ces inclusions sont des morphismes d’opérades.

On notera que, dans le cas ot C = LY et D = L) sont deux opérades libres, leur
coproduit est isomorphe a £(X 11 Q).

Soient C et D des opérades et I, G : C — D des morphismes d’opérades. On cherche
I’égalisateur de F' et G. On définit une sous-signature E de /C en posant, pour chaque
couple (m,n) d’entiers :

E(m,n) = {f € C(m,n) : F(f) = G(f)}.
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On veut montrer que E est une sous-opérade de C, c’est-a-dire que la signature
contient les identités de C et qu’elle est stable par composition et produit. Comme F' et GG
sont des morphismes d’opérades, on a les relations suivantes :

- Pour tout entier n, F'(n) = n = G(n).

- Si f € E(m,n) et g € E(n,p), alors :
F(go f)=F(g)o F(f) = G(g) e G(f) =Gl(gof).

- Si f € E(m,n) et g € E(p,q), alors :
F(feg)=F()oF(@g)=G(f)©Gly =G(f@g).

Ainsi, E est une opérade. On pose alors H l'inclusion de E dans C qui est nécessai-
rement un morphisme d’opérades. On peut alors vérifier que le couple (E, H) est bien
I’égalisateur de F' et G.

On considére toujours deux opérades C et 1D, ainsi que deux morphismes d’opérades
F.G : C — D. On cherche a présent le coégalisateur de I’ et G. On commence par
oublier la structure monoidale de ’opérade DD afin de la voir comme une petite categorie.
On définit ensuite, sur les fléeches de cette derniére, la congruence ~ engendrée par la
famille suivante de relations, indexée par les couples (h, k) de fleches de D :

h@ F(f)@k~h@G(f) @k,

pour toute fleche f de C. On définit la petite catégorie F comme le quotient dans Cat
de D par ~. On vérifie que, par construction de ~, le foncteur ® passe au quotient et
munit ainsi F d’une structure d’opérades. De plus, le quotient dans CaT nous donne un
foncteur K : D — T qui, toujours par définition de ~, est compatible avec le produit
monoidal. Le coégalisateur de F' et G est le couple (F, K).

On a donc obtenu :

Proposition 3.4. La catégorie Op des opérades est finiement compléte et cocompléte.

3.2.4 Opérade quotient.

Ici, on va décrire le pendant opéradique du quotient d’un monoide par des relations :
on se donne des régles, c’est-a-dire des couples de fleches paralléles, que 'on veut éga-
liser dans 1’opérade choisie. Comme pour les monoides, il faut construire la congruence
engendrée par ces relations, pour que le quotient ait toujours une structure de catégorie
monoidale.
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Soient C une opérade et R une famille de couples de fléches paralléles de C, c’est-a-dire
que I’on se donne, pour tout couple (m, n) d’entiers, une partie R(m,n) de C(m,n)? : en
particulier, R est une signature.

Les fléeches de R étant des couples de fléeches de C, on a les projections canoniques
m, Ty : R — UC. En utilisant la propriété universelle de ’opérade libre engendrée par
la signature R, on en déduit des morphismes d’opérades, 71, 75 : LR — C qui étendent
de maniére unique m; et m & LR.

On appelle alors opérade quotient de C par R, et on note (C/R, ), le coégalisateur
de 1 et 9.

Dans une formulation plus constructive, I'opérade C/R posséde comme fléches de m
dans n les classes d’équivalence de fleches de C(m, n) modulo =x,..., = (R(m,n))™.

On vérifie la proposition suivante :

Proposition 3.5. Soient C une opérade et R un ensemble de relations sur les fleches
paralléles de C. Alors C/R est une opérade et, pour tout couple (f,g) de R, on a w(f) =
7(g) ; de plus, le couple (C/R,m) est universel pour ces propriétés, c’est-a-dire que l’on
a:

pour toute opérade D et tout morphisme d’opérades ® : C — D tel que, pour
tout couple (f,g) de R, on a ®(f) = ®(g), il existe une unique morphisme
d’opérades ¥ : C/R — D tel que le diagramme

Cc—~C/R

& Jus

D

commaute.
Donnons quelques exemples de présentations :

Exemples.

1) Ona A ~ L{u:2— 1;n:0 — 1}/R, ou R est composée des trois relations :

po(p®@l)=po(l®nu)
po(n®l)=1
po(l®n) =1
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88

En effet, on sait que A est engendrée, en tant que catégorie, par les familles de faces
0f:n—n+1,n>0e1<1i<n+1, et de dégénérescences o' : n+1 — n,
n>1et 1 <i<n,avec les définitions suivantes :

n J sig<i - j sij <i
5i(]):{. .. . et Ui(]):{. .. )

J+1 sig>1 j—1 sijg>u.

Ces opérations sont soumises aux relations suivantes :

5”“05”—5"“05” sit<j

j+1

n n+1 n+1 s g .

ojoo; =ofooil] sii<j
?05”—5”100;111 sii<j

n  on L .
orodl=mn sit=jout=75+1
n n n—1 —1 .o . .

(07 00 =0;" o0} sit> 7+ 1.

Si on pose 7 = 87 et = of, on vérifie facilement que :
M=G{—-1)@ne@nh+1—1) et of=>G0(—-1)Quc (n—1).

Donc A est engendrée par n: 0 — 1 et p: 2 — 1. Quant aux relations, elles sont
presque toutes automatiques, sauf les trois familles suivantes :

ol ool =gl oolt!

olodl'=n

n

O—Z Z+1:n

Enfin, ces trois familles sont respectivement équivalentes aux trois relations :

po(p®@l)=po(l®pu)
po(n®l)=1
po(l®n) =1

L’opérade A est donc a la fois celle des monoides et celle des objets simpliciaux
(augmentés) :

- Les A-algébres d’une catégorie monoidale C sont les monoides de la catégorie C
- comme nous le verrons plus loin, si C est une opérade, une C-algébre dans C
est un foncteur C — C qui préserve les produits. Par exemple, les A-algébres
de Ens sont les monoides, celles de kVEct sont les k-algébres, celles de A (la
catégorie des groupes abéliens) sont les anneaux.
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- Les foncteurs contravariants de A dans une catégorie C sont les objets simpli-
ciaux (augmentés) de C. En particulier, les préfaisceauz de A sont les ensembles
simpliciaux (augmentés) - un préfaisceau d’une petite catégorie A est un fonc-
teur A° — Ens.

Nous verrons, au chapitre 5 la version symétrique de A, & savoir 'opérade F dont
la catégorie duale, F°, est souvent appelée opérade des ensembles finis.

On peut effectuer exactement le méme traitement avec I'opérade des objets cu-
biques avec connections, comme définis dans [BH81|, pour montrer qu’elle coincide
avec 'opérade des treillis booléens. Ces liens pour le moins surprenant entre objets
algébriques et objets cubiques devront étre explorés dans des travaux futurs; en
particulier, celui entre les objets cubiques et les treillis pourrait permettre un ana-
logue cubique & la construction par Burroni des orientaux de Street par application
successive d’une monade particuliére (un cone) sur la catégorie des w-catégorie, en
commencant avec le vide : en effet, la structure simpliciale des objets est donnée
par la structure de monoide (dans une catégorie d’endomorphismes) de la monade;;
on obtiendrait une structure cubique en remplacant la monade par une "treillade",
c’est-a-dire un treillis (booléen) dans la méme catégorie d’endomorphismes.

Toute structure équationnelle, c’est-a-dire toute structure donnée par opérations
(définies partout) et relations donne lieu & une présentation d’opérade. Par exemple,
lopérade des groupes quantiques/algebres de Hopf est présentée par la signature :

n W
0<5_1_6>2QT

Et les relations :

f) (1®e)od=1;

(8) dop=(pop)o(lewrT®l)o(d®l);
(h) eop=e®e;

(i) don=n®n;

(j) eon=0;
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(1) po(l®o)od=noc;
(m) ToT =23
n) T®No(l@71)o(t®1l)=(1®@7)o(T®1)o(1®7);

1
o(pel)=1epo(rel)o(1®T);

(0@1)or=(1®@71)o(T®1)o(1®);
(e®@1)oT=1®¢;

(s) To(o®l)=(1®0o)or.
Les générateurs s’interprétent comme suit : p est le produit, 7 son unité,  le copro-
duit, € sa colinité, o I’antipode ou inverse et 7 est un opérateur de symétrie. Quant
aux relations, elles nous assurent que : (i, 7n) est un(e structure de) monoide (rela-
tions a, b et ¢), (J,¢) est un comonoide (d, e et f), 1 et 1 sont des morphismes de
comonoides et ¢ et £ des morphismes de monoides (g, h, i et j) et o est un antipode
(k et 1). Les relations m a s assurent seulement, que 'opérade est symétrique, ce qui
est nécessaire pour écrire la relation g.

Notons que cette opérade contient le produit de Kronecker (voir [Sch72|) des opé-
rades symétriques A et A°; c’est d’ailleurs de cette construction que proviennent les
relations de compatibilité g a j.

On peut aussi présenter I'opérade symétrique & avec un générateur 7 : 2 — 2, qui
représente la transposition de deux éléments, et deux relations :

(a) ToT =2;

(b) (t®1o(l®7)o(7®1)=(1@7)0o(T®1)0(1®T).
Pour I'opérade B des tresses, on prend deux générateurs o, 0" : 2 — 2, représentant
les deux croisements possibles de deux brins, soumis aux relations :

(a) 0* 00 =2;

(b) coo*=2;

(c) (e®1)o(1®o)o(c®@1)=(1®0c)o(c®1)o(1®0);
On peut aussi décrire des structures algébriques & plusieurs sortes; pour exemple,
l'opérade des actions de monoides : ses algébres dans Ens sont les couples (M, X)

ol M est un monoide et X un ensemble sur lequel M agit a gauche. Cette opérade
posséde deux couleurs, notées m et x, est engendrée par trois opérateurs :

LimxXm-—m
Nk —m

a:mXXxr —2.
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Le produit du monoide est w, n son unité et o son action. Le tout est soumis aux
relations suivantes, les trois premiéres exprimant que (u,7) est un monoide et les
deux autres que « est bien une action compatible avec (u,7) :

(a) po(p®m)=po(m® pu);
(b) po(n@m)=m;

(c) po(m®n)=m;

(d) ao(m®a)=ao(p®);
() ao(n®@x)=ux.

Notons que les algébres sur cette opérades réalisées dans la catégorie des groupes
abéliens sont les couples constitués d’un anneau et d’'un module sur cet anneau.
Notons aussi que cette opérade contient A : on a une injection donnée par 1 — m
et fu = f1, 1) 1.

7) Terminons avec 'opérade dont les fleches sont exactement les enchevétrements orien-
tés (monochromes, mais on peut généraliser sans probléme). Cette opérade, bicolore
de couleurs notées 1 et 1%, est engendrée par les douze générateurs suivants, ot ’on
utilise la notation (1*)* =1 :

Tay Toy 1 TQY — y®@ax  pour tous x,y € {1,1*}
Ne:ax*@x —0 pour tout z € {1,1*}
Yo: 0 — Tz ®@a* pour tout z € {1,1*}.

Les relations sont au nombre de 32 :

(a) 2 071, =

b) 71 o7 =2z ®y pour tous z,y € {1,1*};
yz ° lay

() (z@7,)o (T, @y o(x®T,) = (1,,®x) 0 (y®7,,) 0 (7,, ® 2) pour tous
x,y,z € {1,1%};

r ® y pour tous z,y € {1,1*};

T . 07, = v pour tout x € {1,1*};
(h) (1. ®y) o (z @ 71y,-) 0 (1, @ 2*) =y @1, pour tous z,y € {1,1%};
(i) (14, @ %) 0 (2@ Tp,) © (N ® Y) =y @ 7, pour tous z,y € {1,1*}.
Notons que cette présentation n’est pas minimale : par exemple, les relations (f) et

(g) nous assurent que les générateurs 7« et ;- sont superflus. Le paragraphe suivant
introduit les notions de la réécriture sur les opérades; cependant, en imaginant ce
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que peut étre la convergence d’une telle présentation, une des questions majeures
concernant les entrelacs est de résoudre le probléme de mots pour de tels objets :
en particulier, on ne sait pas s’il existe ou non une présentation convergente de
I'opérade des enchevétrements orientés. On ne sait d’ailleurs pas non plus répondre
a la méme question concernant I'opérade B des tresses, pourtant plus simple.

3.3 Présentations d’opérades

On vient de voir une approche algébrique traditionnelle de ce que peuvent étre des
relations sur une opérade : on les voit comme des égalités entre fléches sans se préoccu-
per d’une quelconque orientation des égalités. On va maintenant imiter ce qui a été fait
précédemment sur les monoides pour définir toutes les notions de la réécriture dans ce
cadre.

3.3.1 Modules sur une opérade

Comme dans le cas des monoides, on introduit une notion de modules sur une opérade
permettant de définir ce que sont les relations de réduction sur une opérade. Notons que
la structure retenue parait arbitraire ; cependant il est impossible d’en choisir une autre :
un cadre unifié pour la réécriture apportera certainement une explication a ce fait.

Un monoide est un ensemble muni d’une opération binaire, le produit, vérifiant cer-
taines relations; on a vu qu’'un module sur un monoide est un ensemble muni d’actions
dérivées du produit et vérifiant des relations issues de l’associativité et des neutralités
a gauche et a droite. Une opérade est une signature munie de deux opérations, la com-
position et le produit, toutes deux vérifiant des relations d’associativité et d’unité. Un
module sur une telle catégorie sera donc une signature munie d’actions dérivées de ces
deux opérations et vérifiant des relations similaires.

Définition. Soit C une opérade. Un C-module est une signature ¥ munie de quatre
familles d’applications :

1. Précompositions. Pour tous triplet (m,n,p) d’entiers :

C(m,n) x X(n,p) — X(m, p)
(f,p) —pof.

2. Postcompositions. Pour tous triplet (m,n,p) d’entiers :

Y(m,n) x C(n,p) — X(m,p)
(@, f) — foe.
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3. Produits & gauche. Pour tous quadruplet (m,n,p, q) d’entiers :

C(m,n) x X(p,q) — Z(m +p,n+q)
(f,p) — f®e

4. Produits a droite. Pour tous quadruplet (m,n, p,q) d’entiers :

Y(m,n) x C(p,q) — L(m+p,n+q)
(o, fl— e f

Ces opérations doivent vérifier les relations suivantes :

- Associativité des précompositions. Pour toutes fleches ¢ de X et f et g de C telles
que s() = t(f) et s(f) =t(g), ona: (poflog=ypo(foy).

- Associativité des postcompositions. Pour toutes fleches p de X et f et g de C telles
que i() = s(f) et t(f) = s(g), ona:go(fop)=I(gof)oe.

- Compatibilité des précompositions et postcompositions. Pour toutes fléches ¢ de X
et f et g de C telles que s(¢) =t(f) et t(p) =s(g),ona:go(pof)=(goy)of.

- Unités pour les compositions. Pour toute fleche p de ¥, on a: pos(p) = t(p)op = ¢.

- Associativité des produits a gauche. Pour toutes fleches ¢ de X et f et g de C,
ona:g®(f@e)=(9®f)®¢.

- Associativité des produits a droite. Pour toutes fléeches ¢ de X et f et g de C,
ona:(p®f)®g=9&(f®9)

- Compatibilité des produits a gauche et a droite. Pour toutes fléches ¢ de X et f et g
deC,ona: (fRe)@g=f®(pRyg).

- Unité pour les produits. Pour toute flecche p de X, ona: 0@ p =9 ®0 = ¢.

- Relations d’échanges pour les produits  gauche. Pour toutes fléches ¢ de ¥ et f
de C,ona: (fRt(p))o(s(f)@p)=[f)@¢)o(f@s(p)) =[f®e¢.

- Relations d’échanges pour les produits a droite. Pour toutes fléches ¢ de X et f de C,
ona: (t(p) @ f)o(p@s(f)) =(p@t(f))o(slp) @ f)=¢®f.

Un morphisme de C-modules est un morphisme de signatures qui est compatible avec
la structure. Les C-modules et leurs morphismes forment une catégorie notée C-Mon. ¢

[’exemple essentiel ici est celui du C-module diagonal, noté C2. Ses fleches sont les
couples de fleches paralléles de C :

C*(m,n) = C(m,n) x C(m,n).
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Les quatre actions de C sur C? sont :

1. Précompositions. Si f € C(m,n) et (g,h) € C*(n,p), on pose :
(g;h)o [ = (g0 f hof)

2. Postcompositions. Si (g, h) € C*(m,n) et f € C(n,p), on pose :
folgh)=(fog,foh)

3. Produits a gauche. Si f € C(m,n) et (g,h) € C*(p,q), on pose :
f@(g.h)=(f@g,f@h)

4. Produit & droite. Si (g,h) € C*(m,n) et f € C(p,q), on pose :
ghef=gef,hef)

Les relations découlent alors de celles vérifiées par la composition et le produit de C.
Ce module diagonal nous permet de définir les notions suivantes :

Définition. Soit C une opérade. Une relation ou régle de réécriture sur C est un élément
du C-module diagonal, c’est-a-dire un couple de fleches paralléles de C. Si M est un C-
module, un sous-C-module de M est une sous-signature de la signature (sous-jacente a) M
qui est stable pour les quatre opérations de C-module de M. Un sous-C-module du module
diagonal est appelé idéal de C ou relation de réduction sur C. ¢

3.3.2 Idéal engendré par une famille de relations

Dans une opérade C, on veut associer un idéal (R) =— a une famille R de relations.
Une premiére possibilité est de considérer R comme une relation binaire sur les fléches
paralléles de C. On définit alors —; comme la plus petite relation binaire sur C qui est
compatible avec la structure d’opérade, c’est-a-dire avec la composition (des deux cotés)
et avec le produit (des deux cotés). Cependant, on préférera, comme pour les monoides,
construire I’idéal engendré par une sous-signature du C-module diagonal ; la construction
est identique en essence, c’est le point de vue adopté qui différe.

Soient C une opérade et R une sous-signature du C-module diagonal C2. Intuitive-
ment, 'idéal de C engendré par R, noté (R) ou —5 est obtenu ainsi : ses fléches sont
toutes celles que ’on peut construire en partant d’une fleche de R (c’est-a-dire un couple
de fleches de C) et en lui superposant (composition) et juxtaposant (produit) un nombre
fini de fléches de C.
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On définit (R)(m,n) comme ’ensemble des couples (f, g) de fleches de C(m,n) telles
qu’il existe p,q,7,7,j,7' € N, o € R(p,q), hi1 € C(m,i +p+ j), he € C(@' + ¢+ 7'),
ki € C(i,7") et ky € C(4,4") qui satisfont :

(fvg) :hzo(k1®a®k2)ohl.
On vérifie :
Proposition 3.6. La sous-signature (R) de C? est le plus petit idéal de C contenant R.

Démonstration. On vérifie d’abord que (R) est un idéal de C, c’est-a-dire que (R) est
stable pour les quatre actions diagonales de C sur C2. Pour les compositions, cela provient
de 'associativité des précompositions et postcompositions. Pour les produits, par exemple
a gauche, on a, en utilisant les relations d’échange :

k®<hgo(k:1®oz®k2)oh1> —(t(K)@h) o (k@ ki @ a® k) o (s(k)® hy).

Supposons que [ soit un idéal de C contenant R et que (f, g) € (R). La décomposition
de (f, g) donnée par la définition de (R) dit que (f, g) est obtenu & partir d’une fléche «
de R par produits et compositions avec des fléches de C. Le fait que I soit un idéal de C
contenant R nous assure alors que (f, g) € I. o

On appelle (R) =—x l'idéal de C engendré par R ou la relation de réduction sur C
engendrée par R. On peut alors définir la notion essentielle de ce travail :

Définition. Une présentation d’opérade est un couple (X, R) composé d’une signature X
et d’'une sous-signature R du module diagonal associé a 'opérade libre £Y engendrée
par X.

L’ARS associé a une telle présentation est le couple (F1 LY, FI(R)) formé de I’ensemble
des fleches de £ et de la relation binaire sous-jacente a 1’'idéal de £3 engendré par R.

On dit qu’'une présentation d’opérade termine, qu’elle est confluente, etc. si son ARS
associé posséde la méme propriété. Dans le cas ou (X, R) est convergente, on note R(f)
I'unique forme normale d’une fléche f de C. ¢

3.4 Contextes et construction alternative de I’idéal en-
gendré par des relations

Dans le cas des monoides, les contextes sont des éléments du module libre engendré
par un singleton. Nous allons calquer cette construction pour définir les contextes sur
une opérade. Dans un premier temps, nous allons construire le module libre engendré
par une signature, puis nous verrons quelle signature prendre comme génératrice pour les
contextes, ainsi que l'interprétation des relations de réduction que ’on peut en déduire.
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3.4.1 Module libre engendré par une signature

Soient C une opérade et > une signature. Intuitivement, les fléches du C-module
libre engendré par ¥ vont étre obtenues en partant d’une fléche de ¥ et en rajoutant
formellement des fléches de C par produit et composition. Cependant, les relations de
compatibilité que ’on va exiger entre les actions de C font que I'on peut se contenter de
ne faire le produit que par des identités.

On définit CX comme la signature suivante :
CX(m,n) = < H C(m,i+p+7) x X(p,q) x C(z’+q—|—j,n)> / =~
0,q,%,jEN

dont un élément (g, f,h) est noté ho (i ® f ® j) o g avec les ¢,j adéquats et ou ~
est la relation d’équivalence engendrée par les relations élémentaires d’échanges pour les
modules :

ho(j®f®)o((kepek)eyg)
~ (ho(k@g@k’))o(i®f®i’)og

pour tous m,n,p,q,i,i,5,7 €N, f € X(p,q), g€ C(m,i +p+1),he C(j+q+7),
k € C(i,j) et k' € C(¢',7'). La figure 3.3 illustre 'opération correspondante a l'aide de
diagrammes.

F1G. 3.3 — Relation d’échange pour les modules, illustrée par des diagrammes.

On munit cette signature des opérations désirées :

1. Précompositions. Si k € C(m,n) et (ho (i® f® j)og) € CE(n,p), on pose :

(ho(i®f®j)og)ok=ho(i®f®j)o(gok).
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2. Postcompositions. Si (h o(i®f®j)o g) € Cx(m,n) et k € C(n,p), on pose :
ko(ho(i®f®j)og)=(koh)o(i®f®j)og.

3. Produits a gauche. Si k € C(m,n) et (h o(i®f®j)o g) € CX(p, q), on pose :
k@ (ho(i® f®j)og)=Mn®h)o((n+i)®fR])o(k®yg).

4. Produits & droite. Si (ho (i @ f ® j) o g) € CE(m,n) et k € C(p, q), on pose :
(ho(i®f®jlog)®k=(h@q)o(i®f@(j+q)e(g@k)

On doit vérifier que :

Proposition 3.7. La signature CY munie de ces opérations est un C-module. De plus,
Uapplication ¥ — CX s’étend en un foncteur Scn — C-Mob qui est adjoint & gauche
du foncteur oubli U : C-Mop — ScN. Autrement dit, pour toute signature X, le couple
(CX,4), ot i : X — UCX est Uapplication qui envoie f € X(m,n) surno(0® f®0)om,
est solution du probléme universel suivant :

pour tout C-module M et tout morphisme de signatures p : X2 — UM, il existe
un unique morphisme de C-modules 1) : C¥ — M tel que le diagramme

Y —>Cx
©
R
UM

commute.

Démonstration. Pour vérifier que CY est un C-module, on constate facilement que les
quatre actions définies passent au quotient par la relation d’équivalence ~ utilisée lors
de la construction de CX. Maintenant, soient M un C-module et ¢ : ¥ — UM un
morphisme de signatures. On définit ¢ par :

Plho(i® f®j)og)=ho(i@e(f)®j)oy.

Il est clair que 'on construit ainsi un morphisme de C-modules ¢y : C¥ — M qui
étend . Or, tout morphisme w : C¥ — M est entiérement déterminé par ses valeurs sur
les fleches de X puisqu’il vérifie forcément :

wlho(i® f®@j)og)=ho(i®uw(f)®j)oy.

Ceci prouve que 1) est unique. &
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3.4.2 Contextes sur une opérade

Pour un monoide M (un ensemble avec structure), nous avons défini les contextes
comme les éléments du M-module libre engendré par {{J}, un ensemble réduit a un élé-
ment. Or, un tel ensemble est un objet terminal de la catégorie des ensembles, c’est-a-dire
que, pour tout ensemble X, il existe une unique application X — {[J}.

Ceci donne l'intuition pour définir les contextes sur une opérade - une signature avec
structure. Tout d’abord, rappelons quel est 'objet terminal de la catégorie des signatures,
c’est-a-dire la signature [ telle que, pour toute signature 3., il existe un unique morphisme
de signatures > — [J :

Rappel. On appelle signature terminale la signature notée O et définie par : C(m, n) est
un ensemble a un élément pour tous m et n. Cet élément est noté L.

On peut alors définir les contextes :

Définition. Soit C une opérade. Un contexte sur C est une fleche du C-module libre
engendré par [J. Sa walence externe est le couple formé par sa source et son but. On
note CC le C-module des contextes sur C. ¢

En considérant la construction de CC, on voit que tout contexte est obtenu a partir
d’'un 7, unique pour chaque contexte. Pour un contexte obtenu a partir de [J”, on
appelle valence interne le couple (m,n). On note CC(m,n;p, q) 'ensemble des contextes
de valence interne (m,n) et de valence externe (p,q). D’aprés la construction de CC, un

tel contexte C est de la forme :
ho(ixO"xj)og,

avec g € C(p,i+m+j) et h € C(i +n + j,q). Notons que les fleches g et h ne sont
déterminées qu’aux relations d’échange pres.

Ceci étant noté, on peut définir ’action d’un contexte C' € CC(m, n; p, q) sur les fléches
de C. Cette action n’est toutefois pas définie partout; on choisit g et h des fléeches de C

ainsi que 7 et j des entiers tels que C'=ho (i x " X j) o g et on pose :

C[] : C(m,n) — C(p,q)
fr—C[f]=hyo(i® f®j)oh.
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On doit tout de méme vérifier que c’est bien défini, c’est-a-dire que la valeur de C/[f]
est indépendante des g, h, i, j choisis. Cela revient & constater que :

Wo(l®@f®j)og =ho(i®f®j)og
deés que :
Wo(@@Od®j)og ~ho(i®d®j)og.
Or, d’aprés la définition de ~, il est équivalent de voir que :

Lemme 3.8. Pour tous m,n,p,q,i,7,5,7 € N, f € C(p,q), g € C(m,i +p + j),
heC(i'+q+7,n), ki € C(i,7) et ke € C(4,5'), on a :

ho(z”®f®j’)o((k1®p®k2)og>

_ <ho(k1®q®k‘2)>0(i®f®j)og-

Démonstration. C’est une conséquence de la relation de compatibilité entre le produit et
la composition sur C :

(h@k)o(feg)=(hof)@(kog)
pour toutes fleches f, g, h, k de C vérifiant ¢(f) = s(h) et t(g) = s(k). &

On garde la méme intuition que pour 'action d’un contexte sur un monoide : on
obtient bien C[f] en remplacant, dans C, le symbole (I par f. On remarque aussi que
les contextes se composent, & condition de vérifier certaines conditions de valence : si C'
et D sont deux contextes, on peut définir C' o D si la valence externe de D et la valence
interne de C' sont égales. Cette composition munit CC d’une structure de catégorie qui
agit a gauche sur la signature sous-jacente a C.

Remarque. Comme dans le cas des monoides, on pourrait définir des n-contextes pour
tout n. On s’apercevrait que tous ces contextes s’organisent en une structure qui rappelle
encore I'opérade (classique) des petits cubes.

Les C-contextes fournissent encore une autre interprétation des idéaux de C, en notant
que I'action d’un contexte C' de valence interne (m,n) s’étend diagonalement & C?(m,n)

par C(a) = (C(s(@)), C(t(@))) :

Proposition 3.9. Soient C une opérade et R une partie de C2. Les flecches m — n de
lidéal de C engendré par R sont exactement les fleches de la forme Cla] ot o € R(p,q)
et C € CC(p,q;m,n).
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Démonstration. Soit (f,g) € C(m,n) telles que (f,g) € (R). Par construction de (R), il
existe des entiers p et ¢, une régle o € R(p, q) et des fleches hy, ho, ki, ko de C telles que :

(f?g>:h2o(k1®a®k2)0h1.

ho o (k1 ® a @ ks) o hy = hy o (t(k1) ® at(ks)) o (k1 ® p ® k2) 0 hy).

Donc, en posant C' = hyo (¢(k1) @ O®t(ks)) o ((k1 ® p®ks) o hy), on a bien (f, g) = Clal.
L’inclusion réciproque est évidente. &

3.5 Retour aux présentations de monoides

A partir d’un ensemble X de lettres, on a construit, au chapitre 2, un monoide libre (X )
et défini la relation de réduction —; engendrée par une famille R de regles de réécriture.
D’autre part, au début du chapitre 3, on a construit une opérade X dont les fleches n — n
sont les n-uplets de mots de (X). On se pose la question de savoir si X est I'opérade li-
brement engendrée par une signature obtenue a partir de X.

Soit f : n — n une fléche de X. Alors f = a1 ® --- ® a,, ou les a; sont des mots
de (X); de plus, chaque a;, en tant qu’élément du monoide libre engendré par X, s’écrit
a; = x;10---0x;. Ainsi, toute fleche de X est obtenue par produit de composées d’élé-
ments de X. Réciproquement, tout élément de X étant aussi un mot de (X), les composées
et les produits de lettres de X sont des fléches de X. Les éléments de X, vus comme des
fleches 1 — 1 sont donc des générateurs des fléches de C, en tant que catégorie monoidale.

Ceci conduit a associer a tout ensemble X, la signature ¥ x donnée par :

X sim=n=1

Yx(m,n) = {

()  sinon.

Alors, on vérifie que :
Proposition 3.10. L’opérade X est l’opérade librement engendrée par la signature X x.

Démonstration. On constate que (X, i), ou ¢ est 'application qui envoie tout élément x
de X sur la fleche x € X(1,1), est solution du probléme universel d’opérade libre en-
gendrée par X x. Tout morphisme ¢ : X — C, ou C est une opérade quelconque, est
entiérement déterminé par ses valeurs sur les éléments de X, puisque toutes les fléches
de X se décomposent comme produit de composées de fleches de Xy, c’est-a-dire d’élé-
ments de X. Comme ces valeurs peuvent étre choisies librement, on a bien, pour toute
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application f : ¥x — UC, une unique extension comme morphisme X — C. Donc X
et L x sont toutes deux solutions du probléme d’opérade libre engendrée par Y x et sont
donc, a ce titre, isomorphes 4 un unique isomorphisme prés : on peut donc dire qu’elles
sont identiques. &

On a le résultat suivant :

Théoréme 3.11. Soit (X, R) une présentation de monoide. En voyant R comme une
sous-signature R de (LY x)? ne contenant que des fleches 1 — 1, 'ARS (F1LX x,FI(R))
associé & la présentation (Xx, R) contient 'ARS ((X), (R)) associé a (X, R). Plus préci-
sément, il existe un isomorphisme d’ARS :

(£3x(1,1), (R)(1,1)) =~ ({(X), (R)).

Démonstration. On constate tout d’abord que les fleches de £Xx(1,1) sont les fléches
de LY x de la forme z; o - - - o x,, avec tous les z; dans X x(1,1) = X. En d’autres termes,
LY x(1,1) = (X). Il reste a voir que les deux relations de réductions — et —5 coincident.
Sia,b € (X) sont tels que a —b alors il existe a € R et u,v € (X) tels que (a,b) = uaw.
Si on voit a, b, u,v comme des fleches de L3 x(1,1) et o comme une fleche de £3%(1,1),
ona: (a,b) =uoaovetdonc a —xb.

Réciproquement, si f et g sont des fleches de £Xx(1,1) telles que f —rg, il existe
a € FIR et hy,ho, ki, ke € FILYx tels que (f,g) = hg o (k1 ® a ® kg) o hy. Or,
comme FIR = R(1,1) et que f,g € LXx(1,1), on a ki, ke € LXx(0,0) = {0} et donc
(f,g9) = hooaohy avec hy, hy € LY x(1,1). On peut donc voir v comme un élément de R
et f, g, h1, ho comme des éléments de (X) avec (f, g) = hoahy, d’ott on conclut que f —,g.

Les deux ARS (£LXx(1,1),(R)(1,1)) et ((X),(R)) sont donc isomorphes (ils sont
mémes égaux). &

Il apparait donc que les présentations d’opérades sont des généralisations des présenta-
tions de monoides ou systémes de réécriture de mots. Nous verrons au chapitre 4 qu’elles
englobent aussi les présentations de monoides commutatifs, c’est-a-dire les réseaux de
Petri.

3.6 Présentation d’une opérade et probléme de mots

Au chapitre 2, nous avons vu que tout monoide admet une présentation : pour tout
monoide M, il existe un ensemble X et une partie R de (X)?, tels que M ~ (X)/ =,
oll = est la congruence sur (X) engendrée par R. On a déja vu les notions d’opérade
libre engendrée par une signature et de quotient d’une opérade par une famille de régles.
En combinant les deux, on a :
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Définition. Une opérade C admet une présentation (X, R) si C ~ LY /R. On dit aussi,
dans ce cas, que (X, R) présente C. On dit qu'une présentation (X,R) est finie si F1%
et FI'R sont finis. Deux présentations sont dites équivalentes si elles présentent la méme
opérade. ¢

Comme pour les monoides, on a :
Proposition 3.12. Toute opérade admet une présentation.

Démonstration. Soient C une opérade et UC sa signature sous-jacente. Alors C est iso-
morphe au quotient de LUC par la congruence engendrée par la réunion des familles
suivantes de relations :

(go f,goc f)  pour toutes fleches composables f et g de C;
(f®g,f®cg) pour toutes fleches f et g de C;

(n,nc) pour tout entier n.

On a noté oc, ®c et nc les opérations et identités de C et o, ® et n celles de LUC.

On a alors un probléme de mots (ou d’opérateurs) : étant données une opérade C et une
présentation (X, R) de C, existe-t-il un algorithme qui décide si deux fléches paralléles f
et g de LY représentent la méme fleche de C? Encore une fois, si la présentation est
convergente et finie, on a un tel algorithme :

Proposition 3.13. Soient (X, R) une présentation convergente d’opérade et [ et g deux
fleches paralléles de LY. Alors, on a [ =g si et seulement si R(f) = R(g).

Ceci motive encore une fois la recherche d’une présentation convergente pour une opé-
rade donnée. L’examen des procédures de complétion définies au chapitre 2, concernant
les présentations de monoides, nous indique que la théorie se transpose immédiatement
au cas des présentations d’opérades : en effet, les définitions, résultats et preuves sont
indépendants de la structure algébrique.

En revanche, dans le cas des présentations d’opérades, il existe deux obstacles majeurs
au fonctionnement de telles procédures de complétion : d’une part, définir et construire
des ordres de réduction et, d’autre part, définir et calculer les paires critiques d’une pré-
sentation donnée. Nous allons & présent nous intéresser a ces deux problémes.

3.7 Terminaison d’une présentation d’opérade
Nous allons définir ce qu’est un ordre de réduction, puis développer une technique

d’interprétation permettant d’en construire et, éventuellement, de montrer qu’'une preé-
sentation d’opérade termine.
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3.7.1 Ordres de réduction sur une opérade

Les ordres de réduction fournissent, comme pour les monoides, un critére de terminai-
son.

Définition. Soit C une opérade. Un ordre de réduction sur C est un idéal > de C tel
que chaque > (m,n) est un ordre strict sur ’ensemble C(m,n) et tel que chaque ARS
(C(m,n),> (m,n)) termine. ¢

Théoréme 3.14. Une présentation (X, R) termine si et seulement s’il existe un ordre de
réduction sur LY contenant R.

Démonstration. Supposons que (X, R) termine. Alors, la relation —} sur £X convient.
En effet, on sait déja que — est transitive et que c’est un idéal de £X qui contient R.
Le reste vient du fait que (X, R) termine : — est forcément antiréflexive, car sinon on
pourrait construire un chemin de réduction infini; le méme argument donne la terminaison
de —7.

Réciproquement, supposons qu’il existe un ordre de réduction > sur £ qui contienne
les relations R. Alors, I'identité de £¥ induit un morphisme d’ARS (F1£LY, — ) —
(F1£%,>). Comme > termine, ’ARS (FI LY, —%) termine et donc (3, R) aussi. &

Malgré ce résultat, nous n’avons pas encore de technique générale pour prouver qu'une
présentation termine. On peut espérer trouver une méthode pour chaque exemple qui
nous intéresse, par exemple en généralisant certaines techniques issues de la réécriture
de termes. Ceci fonctionne pour des présentations particuliéres comme celle de ’opérade
cartésienne initiale IF° que nous rencontrerons plus loin : celle-ci ne posséde aucune fléche
de source 0 (autre que I'identité 0), ce qui permet d’utiliser une interprétation classique
(contravariante), comme I’a fait Yves Lafont dans [Laf03].

Cependant, presque toutes les présentations d’opérades qui nous intéressent ici pos-
sédent a la fois des opérateurs de source 0 et des opérateurs de but 0 (la plupart du temps,
il s’agit respectivement d’une constante et de l’effacement). C’est le cas, par exemple, de
la présentation de la théorie algébrique libre (que nous étudierons au chapitre 5), dés
que la théorie équationnelle correspondante posséde une constante. C’est aussi le cas de
la présentation de l'opérade des Z/2Z-espaces vectoriels donnée dans [Laf03] et rappelée
en 3.7.7. Dans ces situations, les techniques issues de la réécriture de termes ne fonc-
tionnent plus, ce qui a empéché, jusqu’alors, de prouver la terminaison des présentations
citées. Pour combler ce manque, nous allons développer ici une technique d’interprétation
adaptée & la structure algébrique d’opérade et permettant de vérifier la terminaison de
nombreuses présentations.
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3.7.2 Une technique classique d’interprétation en réécriture de
termes

Nous y reviendrons plus loin mais disons, pour I'instant, qu’un systéme de réécriture
de termes est une présentation d’opérade dont la signature ne contient que des fléches de
but 1.

L’idée de la technique classique d’interprétation est d’associer a chaque opérateur
f :n — 1 une application f, : N — N, de telle sorte que, si f —g¢g alors f, > g,
I’ordre sur les applications est donné point par point par celui de N. Notons que N peut-
étre remplacé par tout autre ensemble muni d’une relation d’ordre qui termine ; d’ailleurs,
c’est souvent ’ensemble N* des entiers naturels non nuls qui est utilisé, pour des raisons
de simplicité des expressions.

Supposons que ’on a construit une telle interprétation : on a alors un morphisme
d’ARS dont le but termine, ce qui prouve bien la terminaison du systéme de réécriture
d’origine. Une méthode simple pour construire (-), est d’associer & chaque opérateur
¢ : n — 1 de la signature une application strictement croissante ¢, : N* — N; on
I’étend par propriété universelle & tous les opérateurs de 'opérade libre. On aura alors
une interprétation satisfaisante si, pour toute régle «, on a s(a). > t(a).. Le fait que
tous les p, soient strictement croissants nous permet en effet de conclure que f, > g, dés

que f —.,.g.

Or, il n’est pas toujours possible d’associer une application strictement croissante &
chaque générateur. Par suite, et méme si s(«a), > t(a), pour toute régle o, on n’a pas
forcément f, > g, dés que f —,g.

En effet, considérons une présentation (X, R) telle que la signature X contient a la fois
une constante v : 0 — 1 et une coconstante ¢ : 1 — 0. Notons que c’est le cas pour la
présentation L(Z,), pour la présentation de 'opérade des groupes quantiques/algébres de
Hopf, ainsi que pour la plupart des présentations associées a des systémes de réécriture
de termes (voir chapitre 5).

A présent, supposons que 1’on a construit un morphisme d’opérades :
(1)« : LY — OperN

de telle sorte que, pour toute régle o de R(m,n), on ait s(a), > t(«),. On voudrait
alors pouvoir montrer que f, > g, dés que f —,g. Cependant :

(e" o s(a) oy™). = (" o t(a) 0 v™)s,
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bien que :

e"os(a) o™ —pe" ot(a) o™
En effet, ces deux opérateurs sont envoyés par (-), sur des applications N — NY; or,
il n’existe qu'une seule application de ce type, donc les deux images doivent coincider.

On pourrait construire de nombreux autres contre-exemples, mais celui-ci suffit pour
dire que 'on n’a pas forcément f, > g. quand f —,g, méme si s(a), > t(a),; autrement
dit, 'ordre > n’est pas compatible avec la structure d’opérade. On ne peut donc pas
utiliser cette technique d’interprétation dans un cas général. Notons que le contre-exemple
fonctionne aussi pour une interprétation contravariante (-)* qui associerait ¢* : N* — N
ap:m-—n.

3.7.3 Un rapide apercu de la technique améliorée

On vient donc de voir que la comparaison des entrées/sorties d’applications f,/f*
et g./g* associées a des fleches paralléles ne fonctionnait pas comme on le voudrait ; nous
allons donc compléter cette construction.

Notons que le probléme provient de la catégorie dans laquelle sont faites les inter-
prétations, celle des ensembles. Cette catégorie étant cartésienne, 1’élément neutre du
produit est un objet terminal, ce qui confond toutes les applications arrivant en ce point.
On pourrait envisager de remplacer [Ens par une catégorie plus appropriée au contexte,
c’est-a-dire monoidale mais pas cartésienne. La premiére qui vient a 1’esprit est celle des
espaces vectoriels sur un corps donné k, de caractéristique 0; cependant, I'intuition des
applications a associer aux générateurs devient difficile, tandis que les calculs explosent.
Nous allons donc nous en tenir & la catégorie des ensembles en contournant les difficultés
évoquées, mais cette piste reste ouverte.

L’idée que nous allons développer se comprend bien en voyant les fléches d’une opérade
comme des circuits, image que nous utilisons déja pour les représentations diagramma-
tiques. La technique fonctionne ainsi : on imagine que 1’on fait rentrer un courant d’une
certaine intensité par chaque entrée et chaque sortie du circuit (la fleche étudiée) ; chaque
élément du circuit (générateurs de l'opérade) réagit a ces courants en dégageant de la
chaleur : on additionne la chaleur produite par chaque composant pour obtenir celle dé-
gagée par ’ensemble du circuit; c’est cette valeur que nous retenons pour comparer les
fleches. Ainsi, au lieu de lire une variation dans le courant entre les entrées et les sorties
d’un circuit (ce qui n’est pas possible s’il n’en posséde pas), on considére une valeur qui
existe toujours, méme si le circuit ne posséde ni entrée ni sortie.
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Regardons quels sont les ingrédients dont on a besoin. Supposons que f soit une fléche
de source m et de but n. On doit connaitre trois informations :

1. Etant donnée l'intensité du courant arrivant dans chacune des m entrées de f, on
doit pouvoir déterminer la valeur du courant induit dans chacune des n sorties
de f; ceci se traduit par la donnée d’une application f, : X™ — X", ou X est un
ensemble dans lequel sont prises les intensités du courant arrivant dans les entrées.

2. De la méme facon, connaissant les intensités des courants arrivant dans les sorties
de f, on doit pouvoir calculer celles des courants induits dans les entrées; on utilise
une application f*: Y™ — Y pour cette opération, Y étant I’ensemble des valeurs
possibles des courants arrivant dans les sorties.

3. Enfin, si on a des valeurs pour les intensités des courants arrivant dans les entrées
et les sorties de f, on veut calculer la chaleur dégagée par f; ce sera grace a une
application [f] : X™xY™ — M, ou M est I'ensemble dans lequel vivent les mesures
de chaleur.

Ces données doivent vérifier un certain nombre de propriétes, afin d’étre utilisables en
pratique :

- Les applications f,, f* et [f] doivent pouvoir se calculer a partir des p., ¢* et [¢]
pour chaque générateur o apparaissant dans f. On demandera alors & (-), et (-)*
d’étre des foncteurs monoidaux et on donnera une formule pour calculer [f] & partir
des ., ¢* et [p]. On a déja mentionné le fait que les chaleurs vont s’obtenir en
ajoutant celles dégagées par les composants élémentaire : on va demander a M
d’étre un monoide commutatif.

- On veut aussi que, si on remplace dans f un sous-circuit g par un sous-circuit h, tels
que g dégage plus de chaleur que h pour des courants identiques, alors f en dégage
aussi plus que le circuit obtenu aprés remplacement. Nous verrons que c’est le cas si
I’on munit X, Y et M de relations d’ordre et que I’on demande a chacune des trois
applications dérivées d’un générateur ¢ d’étre croissante.

3.7.4 L’opérade O(X,Y, M)

On considére deux ensembles ordonnés (non vides) X et Y ainsi qu'un monoide com-
mutatif M/ muni d’un ordre strict compatible avec sa structure, c’est-a-dire vérifiant
T+ 2z > y+ z pour tous z,y, z € M tels que = > y.

A partir de ces données, on construit une opérade O(X,Y, M) qui contient les infor-
mations dont nous avons besoin pour interpréter les fléeches d’une opérade.

On pose, pour tous m et n entiers :

O(X,Y, M) = Orp(X™, X") x Orp(Y",Y™) x Orp(X™ x Y, M).
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Une fléche f : m — n dans O(X,Y, M) est donc un triplet (f., f*,[f]) d’applications
croissantes : on a bien sir muni X™, Y" et X™ x Y" des ordres produits induits par
ceux de X et Y. Pour I'instant, O(X,Y, M) n’est qu’une signature (enrichie). Nous allons
définir des opérations de produit et de composition qui en feront une opérade.

Pour le produit, supposons que f : m — n et g : p — ¢ sont deux fléches de
O(X,Y, M). On définit f ® g comme la fleche m +p — n + ¢ de O(X,Y, M) définie,
composante par composante, par :

- (f®g)* = [u X Gu;

- (f®g) =[f"%xg";

- [f ® g] est donnée par le diagramme commutatif suivant :

XmHp 5 Yntd ——= X™ x Y™ x XP x Y4
[f®g] l l [f1x1g]

M n Mx M

Autrement dit, pour tous ¥ € X™, 7' € XP, ye Y et ¢y € Y9 :

[f ®gl(@,2",4,5") = [fI(Z ) + [g)(@, 7).

Pour la composition, supposons que f : m — n et g : n — p sont deux fléches de
O(X,Y, M). On définit go f comme la flecche m — p de O(X,Y, M) définie, composante
par composante, par :

- (gof)*:g*o * 5

- (go f)r=["oyg";

- [g o f] est donnée par le diagramme commutatif suivant :

)

XM xYP XMmxYPx X™mxYP
[gOf]l lxmxg*xf*xw

- - m n n p

M n MxM[fMg]X XY"x X"xY

De maniére explicite, siz € X" et y € Y? :

lg o F1(Z,9) = [/1(Z, 9"(5)) + [9](f+(Z), ).

Pour tout entier n, I'identité de n est le triplet formé de I'identité de X", de I'identité
de Y™ et de 'application qui envoie tous les éléments de X™ x Y sur 0, ’élément neutre
de M. Alors :

Proposition 3.15. Munie des opérations ainsi définies, la signature O(X,Y, M) est une
opérade.
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Démonstration. Nous devons vérifier les assertions suivantes :

- la composition et le produit sont bien définis, c’est-a-dire que 1’on obtient bien des
applications croissantes ;

- la composition est associative et admet les identités comme éléments neutres locaux ;
- le produit est associatif et admet I'identité de 0 comme élément neutre bilatére ;

- le produit est fonctoriel, c’est-a-dire qu’il vérifie la relation d’échange relativement
a la composition.

Etant donné que les composées et produits d’applications croissantes sont des applica-
tions croissantes - c¢’est-a-dire que OQrp, munie de son produit cartésien est une catégorie
monoidale -, il faut seulement vérifier que [f ® g] et, le cas échéant, [go f] sont des appli-
cations croissantes dés que f et g sont des fleches de O(X,Y, M).

On suppose que f:m — n et g : p — ¢ sont des fléches de OX,Y,M).
montrer que [f ® g] est croissante; soient © > 7' € X", y > ¢ € Y", >
et t>1 cye:

[f @ gl(2,2.9.0) = [f)(Z,9) + [g](Z,2).

Comme [f] et [¢g] sont croissantes, on a :

1 7)
91(Z, ).

On conclut alors en utilisant le fait que > est compatible avec + sur M.

On veut
7 e XP

>
>

]

A présent, supposons que f : m — n et g : n — p sont des fléches de O(X,Y, M).
On va montrer que [g o f] est croissante; soient 7 > ' € X™ et y > ¢ € Y7 :

lg o F1(Z,9) = [/1(Z, 9"(5)) + [9](f-(Z), ).
Comme [f], [g],

f
{mr 7 (@) > (&, ¢"(@7))
(£ @), 7) > [ (fu(T), 7).

On conclut encore en utilisant le fait que > est compatible avec + sur M.

« et g* sont croissantes, on a :

Pour I'associativité de la composition, on suppose que f : m — n, g : n — p
et h: p — ¢ sont trois fléeches de O(X,Y, M) et que ¥ € X™ et y € Y. En utilisant le
fait que la composition dans Ens est associative, on montre que :

(ho(gof))=((hog)of) et (ho(gof)) = ((hog)of)
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=[f1(Z, 9" o h* () + [9](f:(Z), 1" (9)) + [h] (g« © f.(Z), 9).

D’autre part :

[[hoglo fI(Z,4)
=[/1(Z, (hog)"(§)) + [hogl(f(¥
=[f1(Z, g7 o h*(¥)) + [g](f*(f)7h*(§))+[h](g*Of*(f)JJ)-

Ce qui donne, au final :
ho(gof)=(hog)of.

Gardons f : m — n. Comme p, = idx» et p* = idy» pour tout entier p, on a :
(fom)y=(nof).=/fi et (fom) =(nof) =f"

En utilisant ces derniéres égalités et le fait que, pour tout entier p, 'application [p] est
constamment égale a 0, on obtient :

[fom]=[no f]=[f].
Par suite :
fom=nof=Ff

On a ainsi : O(X,Y, M) est une catégorie. A présent, regardons le produit : soient
f:m—m,g:p— qet h:k — [ trois fleches de O(X,Y, M). En utilisant
I’associativité du produit cartésien de la catégorie des ensembles, on obtient les égalités
suivantes :

(fegeh.=(Fe@eoh). e (fogoh) =((eh)".

Puis, supposons que ¥ € X™, 7' € XP, 7" € X*, e Y™, € Yiet ¢ €Y!; alors :
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Et donc :
(fegeh=fo(gah).

En utilisant le fait que 0, = 0* est I'unique application, dans Ens, du singleton dans
lui-méme, c’est-a-dire I’élément neutre bilatére du produit cartésien de la catégorie des
ensembles, on obtient :

(f®0)=0&fl.=fi et (fR0)"=0f)=f"

De plus, puisque [0] est I'application qui envoie I'unique élément du singleton sur 0,
I’élément neutre de M, on a :

[f®0=[0®f]l=I[f]
D’ou :
fRO=0 f="f

Il reste a vérifier la relation d’échange : soient f : m — n et g : p — ¢ deux fléches
de O(X,Y, M). Le fait que

(t(f)®g)o(f©s(9). = ((f@Ug))o(s(f) ®9) = (f ©9)-

provient du fait que la catégorie Ens, munie de son produit cartésien, est monoidale,
et de méme pour :

(tf)®@g)o(f@s(g) =((f@tg)eo(s(f)®g) = (f®g).

Puis,siZ e X™, 7 € XP,yeY ety € Y.
Yy Yy

[(t(f) @ g) o (f @ s(9))(Z 7', 4,7)
=[t(f) @ gl((f © 5(9))(Z,7), 4,7) + [f @ s(9)I(&, &', (¢(f) © 9)"(7, 7))
=[t(NI(D), ) + [9)(s(9) (&), &) + [F1E ()" () + [s())(&, 9" (7))
=[gl(@, 9) + [11(Z,9)

[

[

Notons que 'on a utilisé, pour ’avant-derniére égalité, la commutativité de M. La
seconde partie de la relation d’échange,

[(f @t(g)) e (s(f) @ 9)] = [f ®g],

est traitée de maniére similaire. On a donc le résultat.
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3.7.5 Un ordre de réduction sur O(X,Y, M)

Montrons & présent que I’on peut munir O(X,Y, M) d’un ordre > de réduction. Soient
m et n deux entiers; on définit des relations d’ordre, stricts ou non, sur QOrn(X™, X™),
Orp(Y™, Y™) et Orn(X™ x Y™ M) en rappatriant, point par point, ’ordre du but, c’est-
a-dire, si f et g sont deux éléments de I'un de ces trois ensembles d’applications et si >
est > ou >, en posant f > g si:

pour tout T, f(Z) = g(T).

On pose alors, si f et g sont deux fléches paralléles de O(X,Y, M), f > g si les trois
conditions suivantes sont remplies :

fe>90 29 [f]>1[9]
Alors :

Proposition 3.16. La relation > ainsi définie sur les fleches paralléles de O(X,Y, M)
est un ordre strict et un idéal de O(X,Y, M). De plus, si > termine sur M, alors > est
un ordre de réduction sur O(X,Y, M).

Démonstration. On doit montrer, dans un premier temps, que > est un ordre strict com-
patible avec la structure de catégorie monoidale de O(X,Y, M).

Pour D'antiréflexivité : supposons qu’il existe une fleche f : m — n de O(X,Y, M)
telle que f > f. Alors, en particulier, [f] > [f]. Si on choisit un élément # dans X™ x Y,
on obtient ainsi un élément [f](Z) de M vérifiant [f](Z) > [f](Z), situation exclue par
I’antiréflexivité de > sur M.

Pour la transitivité : supposons que f, g et h sont trois fleches paralléles de O(X, Y, M)
vérifiant f > g et ¢ > h. Alors, pour tous 7 € X™ et y € Y™, on a :

En utilisant la transitivité des relations d’ordre > sur X™ et Y" et de la relation
d’ordre strict > sur M, on conclut que f > h.

Montrons & présent que > est un idéal de O(X,Y, M), c’est-a-dire que, pour toute

fleche h, les applications de F1O(X,Y, M) dans lui-méme h ® -, - ® h, ho - et - o h sont
strictement croissantes.
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Pour le produit : soient f,g: m — n et h: p — ¢ trois fleches de O(X,Y, M) ainsi
quer € X", yeY" Ze€ XPetteY? On suppose que f > g. Alors :

Il
—~
T
~—~
{
N~—
>
*
—~
=
SN—

(f @ h)« (T, 9)

De méme, on obtient que (f ® h)* > (g ® h)*. Puis, en utilisant que > est compatible
avec + sur M :

[f © h)(Z,2.9.1) = [f1(2.7)

D’ou f ® h > g ® h. On démontre de méme que h ® f > h ® g.

Pour la composition : soient f,g: m — n et h: n — p trois fleches de O(X,Y, M)
et € X™, € YP. On suppose que f > g¢g. On a :

Comme [f] > [g], par hypothése, on a :

1@ R (9)) > [9)(Z, h* ().

D’autre part, on a supposé que f. > g., donc, du fait que [h] est croissante, on a :

[1](f(Z),9) = [1](9.(Z), 7).
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3.7. Terminaison d'une présentation d'opérade

Il ne reste plus qu’a rappeler que > est compatible avec + sur M (et donc > lest
aussi), pour conclure que :

[ho f]>[hoy],

et donc que :
hof>hog.

Avec les mémes f et g et si h : p — m, on montre de facon similaire que :
foh>goh,

mais en utilisant cette fois que h* et [h] sont croissantes. On a donc : > est un idéal
de O(X,Y, M).

Supposons & présent que > termine sur M et montrons que > termine sur O(X,Y, M),
ce qui constitue la derniére condition & vérifier pour prouver que > est un ordre de réduc-
tion. Supposons qu’il existe une suite strictement décroissante (f,,)nen de fleches m — n
de O(X,Y, M). Alors, en particulier, ([f,])nen est une suite strictement décroissante d’ap-
plications de X x Y™ dans M. Si l’on choisit un élément ¥ dans X x Y™, on obtient une
suite strictement décroissante ([f,](Z))neny d’éléments de M : cette situation est exclue
par 'hypothése de terminaison de > sur M. Donc > termine sur O(X,Y, M).

%

3.7.6 Le résultat

On peut alors formuler le résultat donnant la technique d’interprétation annoncée :

Théoréme 3.17. Une présentation d’opérade (X, R) termine s’il existe deux ensembles X
et Y, munis d’ordres qui terminent, un monoide commutatif M, muni d’un ordre de
réduction, ainsi qu’un morphisme d’opérades F : LY — O(X,Y, M) tels que, pour toute
régle o de R, on ait F(s(a)) > F(t(«)).

Démonstration. Puisque > termine sur O(X, Y, M) et d’aprés le théoréme 1.3, il suffit de
montrer que F' induit un morphisme d’ARS de (F1£3, F1(R)) vers (F1O(X,Y, M), F1 >),
c’est-a-dire que F(f) > F(g) dés que f —xg.

Supposons donc que f et g sont deux fleches paralléles de LY telles que f —rg. Par
définition de (R), il existe donc une régle o de R ainsi qu'un contexte C' de LY tels que :

f=Cls(a)] et g=Clt(a)]
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De plus, comme C' est un contexte de £, il existe deux fléches h et k£ de £ ainsi que
deux entiers i et j tels que :

C=ko(i®O®j)oh.
Dot :
F(f) = F(k)o (i ® F(s(a)) ® j) o F(h)

puisque F' est un morphisme d’opérades. Or, par hypothése, F'(s(a)) > F(t(«)) et >
est compatible avec les produits et compositions sur O(X, Y, M), ce qui donne :

F(f)>F(k)o(i® F(t(a)) ® j) o F(h)
= F(g).

o

Voyons comment utiliser ce résultat. Le fait que F' soit un morphisme d’opérades,
conjugué a la liberté de £, impose que F' est entiérement déterminé par ses valeurs sur
les fleches de Y. Ainsi, pour appliquer le résultat, il suffit de fixer X, Y et M et d’asso-
cier, a chaque générateur ¢ de 3, trois applications croissantes ., ©* et [¢] de telle sorte
que, pour toute régle a de R, on ait F(s(a)) > F(t(«)), c’est-a-dire que s(a). > t(a),,
s(a)” = t(a)" et [s(a)] > [t(a)].

Le paragraphe suivant donne un exemple d’utilisation.

3.7.7 Un premier exemple : la présentation L(Z,)

Nous allons utiliser la technique décrite précédemment pour démontrer la terminaison
de la présentation d’opérades L(Z,), donnée par Yves Lafont dans |Laf03|. L’opérade ainsi
présentée est celle des Z/2Z-espaces vectoriels, c’est-a-dire que ses algébres dans la ca-
tégorie des ensembles sont exactement les Z/27Z-espaces vectoriels, ou encore les groupes
qui sont isomorphes a des sommes de copies de Z/27Z, ou encore les groupes dans lesquels
tout élément est son propre inverse.

Comme nous le verrons plus loin, la terminaison de L(Z,), qui n’était que conjectu-

rée jusqu’alors, en fait le premier exemple de présentation convergente d’opérades pour
laquelle il n’existe pas de systéme de réécriture de termes convergent équivalent.
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Avant tout, rappelons la présentation L(Z,). Sa signature 3 est constituée de 6 géné-
rateurs :

On trouvera des représentations graphiques pour ces six fleches dans la figure 3.4. Don-
nons, pour 'intuition, ce que représentent ces générateurs : le but est que 'opérade £3/R
admette, pour algébres dans la catégorie des ensembles, les Z/2Z-espaces vectoriels. Ces
objets possédent les opérations suivantes :

- une addition pu(z,y) = 4+ y qui admet un élément neutre 7;

- une duplication é(x) = (z,z) admettant une coiinité £(z) =  (effaceur), hérités de
la structure cartésienne de Ens;

- une permutation 7(z,y) = (y,x), elle aussi héritée de la structure cartésienne de
Ens.

A ces cinq opérations, on en ajoute une sixiéme, notée k et correspondant & x(x,y) =
(x +y,x). Elle n’est présente qu’a des fins de convergence de la présentation ; elle est, en
effet, superflue, car, si z et y sont des éléments d’un Z/2Z-espace vectoriel :

Az, y) = (p@l)o(ler)o(@@1)(z,y).

Ces opérations vérifient un certain nombre de relations, données ci-aprés. Nous y trou-
vons, par exemple, I'associativité et la commutativité de u, mais aussi le fait que, dans un
7./ 27-espace vectoriel, chaque élément est son propre inverse, c’est-a-dire que = + z = 0,
ou encore que pod = noe. Citons encore, pour finir, la relation donnant la décomposition
de x en fonction de p, 7 et §. On définit donc ’ensemble R des 67 régles de L(Zs), que
nous donnons seulement de maniére graphique dans la figure 3.5, issue de |Laf03].

Une remarque sur les régles : chaque régle n posséde une symétrique haut-bas n?°,
obtenue en renversant les diagrammes, avec, éventuellement, n = n°.

On va utiliser la technique d’interprétation que nous avons construite en 3.7 pour
démontrer le résultat suivant :

Théoréme 3.18. La présentation L(Zs3) = (X, R) termine.

Démonstration. Nous allons utiliser la technique décrite avec X = Y = N* I’ensemble des
entiers naturels non nuls, muni de son ordre usuel, et M = [N*], le monoide commutatif
libre engendré par N* : cette structure sera examinée au chapitre 4 mais, pour 'instant,
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nous n’avons pas besoin de détails formels ; disons, pour 'instant, que les éléments de [N*|
sont des sommes finies de la forme :

P
i=0

ou les k; et les n; sont des entiers naturels non nuls. On note n ’entier n vu comme un
générateur de [N*] et 0 la somme vide. L’addition est définie en ajoutant les coefficients;
par exemple :

(2+25) +(32+3)=42+3+25.

On munit [N*] du multiordre engendré par > sur N* : nous étudierons plus en détail
cette construction au chapitre 4 et rappellerons en 4.5 que c’est un ordre de réduction
sur [N*], car > termine sur N*. Disons, pour le moment, qu’il vérifie a > b si ’on est dans
un des trois cas suivants :

-a#0etb=0;

-a=mnetb=ki.n+ -+ ky.ny, avec n > n; pour tout ¢ € {1...p};

-a=d +cetb=Vb+caveca >V.

Par exemple, 147.1 < 2 < 2.2.

Pour simplifier, notons O(N) = O(N*, N*, [N*]). Nous allons constuire un morphisme
d’opérades F' : LY — O(N), en commencant par donner ses valeurs sur les fléches de ¥ :

- u(x) =7(x) = 1, (i) = (i) = = et [9](2) = [e] (1) = ¢;

- Tu(i,7) =774, J) = k4, J) = £*(4,7) = (i+7,9) et [7](¢, 5, k, 1) = [&](i, 7, k, 1) = i+E.

La premiére constatation est que ces valeurs sont symétriques haut-bas, tout comme
les régles, de telle sorte que, si a est une régle de R et a° sa régle symétrique, on ait
F(s(a)) > F(t(a)) si et seulement si F'(s(a®)) > F(t(a®)). Ainsi, il ne reste plus que 39
vérifications & effectuer.

Mais on peut aller plus loin : en effet, on a envoyé 7 et x sur la méme fléche de O(N*) ;
ainsi, de nombreuses régles se retrouvent identifiées via F' : les régles 1 et 3; 16 a 21;
22 4 25; 26 et 27; 28 et 29; 30 et 31; 34 et 35; 36 et 37. Ainsi, il ne reste que 25 vérifi-
cations, au lieu des 67 de départ.

La premiére chose a vérifier est que les applications ¢,, ¢* et [¢]| prennent bien leurs

valeurs dans les bons ensembles et sont croissantes : ce dernier point est dii au fait qu’il
s’agit d’applications polynémiales & coefficients entiers positifs. On peut donc les étendre
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en un morphisme d’opérades F' : LY — O(N) Puis, pour chacune des régles « restantes,
on doit vérifier que s(a), > t(a)., s(a)* > t(a)* et [s(a)] > [t(a)]. Notons que si a® = a,
on a s(a)* > t(a)* si et seulement si s(« ) > t(a)«, ce qui simplifie encore les calculs pour
les régles 8, 9, 11, 14, 15, 16 et 34.

(To(e@1).(i))=(i+1,1) > (i,1) = (1 ®¢).(3)
(To(e®1))*(4,j) =i=(1®¢e)* (i,
[To(e®@)|(i,5,k)=7+k+j+1

[1®el(i,j k) = k.

Comme j > 1, j+k > k et donc j+k > k; de plus, j +1 > 0, ce qui permet de
conclure.

((To(1®n)).(i) = (i +1,9) > (1,i) = (n®1).(4)
o Jroem) ) =i+tj>j=0n®1),)
[To(Len),j,k)=i+2.j
([ ®1)(i,4, k) = j
(ko (1®n)).(i) = (i +1,i) > (i,9) = d.(3)
4 (’fo(1®77))*(i])=i+9—5*(2J)

((0om)(+) = (1,1) = (n®@n)(%)
. (6om) (i, j) =+ = (n®@n)*(i,J)
| Gonl(ig) =iti+i+l
G
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(oT)u(i,j) =2i+j>i+ ] = ui,j)
1o, J (o) (i) = (2i,7) > (i,0) = p7(1)

(worl|(i,j k) =i+j+i+2.k

[l (i, 5, k) = i+ k.

(ok)u(i,j) =2i+j>j=(e®1).(i,5)
13 (o k) (i) =(24,7) > (1,7) = (e ® 1)*(7)

kol g k) =i+j+i+2k
e @14, k) =i
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15.

16.

22.

26.

28.

30.

120

S

S

(T®1)o(1®7)o(r®1)).(i,4,k) = (20 +j +k,i+j,1)
(TeT)o(r®1)o(1@7)).(i,), k) = (i+j+ki+ji)
(r®@l)o(l®@7)o(r@1)](i, 4,k I, mmn)=i+j+2i+1+m+21
[(I®7T)o(r®1) o (1@ 7)](i, 4, k,I,mn) =2.i+j+21l+m

(p®@1)o(1@T)o(T®@1)).(i,j, k) = (20 + j + k,1)
>(+j+ki)=(to(1® w7 k)
(@) (1®T)o(r®1))(i,j) = (20 + j,i,i)
> (047, 1,4) = (1o (L& p)*(i,J)
(u@1)o(l®T)o(r® ), j,kl,m)=1i+j+2.i+3l
([To(1®u)|(i,j,k [,m)=i+7+2.L

)i, 5, k) = (i+j+kit+j)=(1@p)e(r@1)o(1®T1)).(ij k)
), g) = (i+jitj.1) =((1@p)e(r@1)o(1®T))" (i)

(i, g,k lm) =i+ j+i+1+m+1
(lepo(r®l)o(1®7)(i,j,k l,m) =244 j+2.L+m.

o(1@u)o(r®1)).(i,5,k)=(2i+7+k,i+7)
>(i4+j+kj)=((r®1)o(1®T7))( k)
(tTo(l®@u)o(r®1)*(i,j) = (20 + 4,1 + j,1)

> (ii+ i) = (k@ 1) o (1®7)) (4, )

o(l®@p)o(r®@ )], j,k,l,m)=i+j+20+14+m+21

(To(1®p)o(k®1)).(5,7,k) = (20 +5+k,i+ )
>(+j+ki+)=((1®puo(k®l)o(1®T7)).(i7,k)
(To(l@p)o(k®1))(1,j) = (2t+j,i+7j,1)
> (i+ji+j,4)=((1®p)o(k®l)o(l®T)) (i)

i+j+2i+1+m+21

] _
\[(1®M)0(H®1)0(1®T)](i,j7k‘,l m)=2.i+j+2l+m
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32.

33.

34.

36.

38.

39.

(mo(l@p)o(t®1).(i,5,k) =2i+j+k>i+j+k=(no(l1®pu)).i,jk)
(ho(l@p)o(r®1)) (i) = (2,4,i) > (i,1,i) = (po (1@ p))" (i)
o(1@p)o(r@ (4,4, k1) =i+j+2.i+3l
[MO(1®M)]<Zvjak’l):§+_+2L

(o (1@ u)o(k®@1))(i,j, k) =2i+j+k>j+k=(c®p).(i,jk)
(ho(l®p)o(k®1)(i) = (2i,4,1) > (1,4,4) = (¢ ® p)*(2)

(o (1@ pu)o(k®1)|(4,5,k,1) =i+ j+2i+3l1

e @ p)(i, 5, k, 1) = i+ j +1

(pel)o(l®T) (i +J,1) = rs(2,7)

(p@1)o(1®0)0T).(i,j) = (20 +4,1) > (i + j,1) = #.(i, )
(p®1)o(1®0d)oT)(i,j) = (2i +j,i) > (i +j, i) = k*(4, )
(n@1)o(1®03)or)|(i,j, k1) =i+j+2i+3k
\[Ii](%j?k?l):l"i_k

(Lo (1@ p)o(6®1)).(i,)) =2i+j > j=(e®1).(3,4)
(o (l®p)o(d®1)) (1) = (2i,49) > (1,i) = (¢ ® 1)*(i, j)
o (l@p)o(d@1)](i,j,k) =3i+3.k

(e®1](i,5,k) =1

(o (p®1)u(i,j.k) =i+j+k=(no(1®p).(ij k)
(o (p®@1)) (i) = (1,1,i) = (po (L@ u))"(i)

(o (p@1)( 5,k 1) =i+ j+i+2l

(o (M@ p)](i,j. k1) =i+j+2.L

D’ou la terminaison de L(Zs), en appliquant le théoréme 3.17.
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3.8 Confluence locale d’une présentation d’opérade

Le but de ce paragraphe est de définir ce que sont les paires critiques d’une présentation
d’opérade, de telle sorte que ’on obtienne un résultat nous assurant qu’une présentation
d’opérade est confluente si et seulement si toutes ses paires critiques sont joignables. Puis,
nous esquisserons une méthode pour les calculer explicitement.

3.8.1 Paires critiques d’une présentation d’opérade

Dans le cas des présentations de monoides, nous avons développé deux approches des
paires critiques : 'une, directe, consiste & examiner toutes les formes possibles de branche-
ments locaux ; ’autre, non constructive, caractérise les paires critiques selon des propriétés
algébriques des branchements qui leur sont associés. Cependant, en raison de la structure
algébrique plus complexe des opérades, 'approche directe est presque impossible.

On va donc privilégier la description alternative des paires critiques donnée dans le
cas des mots. Soit (X, R) une présentation. Afin d’alléger les notations, on pose C = LY.

On note C? le C-module dont les fléches sont les triplets de fléches paralléles de C et
muni des actions diagonales de C. On note B(X, R) I’ensemble des branchements locaux
de (3, R). Parmi ceux-ci et pour tout couple (o, 3) de régles de R, on note B(%, «, 3)
I’ensemble des branchements locaux (f, g, h) pour lesquels il existe des contextes C et D
vérifiant (f,g) = Cla] et (f,h) = D[3]. On a, comme dans le cas des présentations de
monoides :

Lemme 3.19. L’ensemble B(X, R) est un sous-C-module de C3. De méme, pour chaque
couple (o, 3) de régles de R, l’ensemble B(X, a, 3) est un sous-C-module de C3.

On va alors prouver que chaque B(X, «, ) posséde une unique famille génératrice
minimale, afin de définir les branchements minimaux de (X, R) :

Proposition 3.20. Soient n > 1 et A un sous-C-module de C". Alors A posséde une
unique famille génératrice minimale.

Démonstration. La démonstration fonctionne exactement comme dans le cas des mo-
noides. On définit une relation binaire 2 sur A (ou plutét F1 A) en posant f 2 g si 'on
a f = C|[g] pour un certain contexte C' # [J sur C. On montre alors que (A, 1) termine
et tout découle de la.

La seule difficulté pour montrer la terminaison est de construire l’application

| -] : A — N. Ici, on ne travaille pas sur des mots mais sur des fléches. Cependant,
le fait que C soit librement engendrée par ¥ nous permet de construire une application

122



3.8. Confluence locale d'une présentation d'opérade

qui compte le nombre d’opérateurs de > dans une fléche de C : c¢’est le pendant, pour les
opérateurs, de ’application qui associe sa longueur & un élément d’un monoide libre.

D’apreés la construction de C, toute fleche f de C s’écrit comme une composée f,o---of;
avec chaque f; qui est un produit p; ® ¢; ® ¢; ol ¢; est une fleche de X et p; et g; sont
des entiers. On pose alors |f| = q.

Il faut cependant vérifier que c’est bien défini, c’est-a-dire que la valeur de |f| ne
dépend pas de la décomposition choisie, ou encore que |- | est compatible avec les relations
utilisées pendant la construction de C. Principalement, on doit vérifier que, pour tous
m,n,p,q €N, f € LY(m,n)et g€ LY(p,q) :

(n@g)e(fep)|=I|(f©q)e(meg)

On note que les fléches de X qui interviennent de part et d’autre de 1’égalité sont les
mémes : c’est juste leur place qui change éventuellement. En particulier, le nombre de ces
fleches est constant. Donc | - | est bien définie. &

Définition. Pour « et ( deux régles fixées, on appelle branchement minimal de (3, R)
engendré par (o, 3) tout élément de la famille génératrice minimale de B(3, a, 3). On
appelle branchement minimal de (X, R) tout branchement local qui est engendré par un
couple («, 3) de régles. ¢

Pour définir les branchements triviaux, il faut prendre en compte la structure addi-
tionnelle des opérateurs par rapport aux monoides. Ainsi, si «,  sont des fléches de I'idéal
engendré par R, les triplets suivants sont des branchements :

Comme les deux premiéres formes sont des cas particuliers des deux derniéres (on
le montre grace aux relations d’échange), on appelle branchement trivial de (X, R) tout
branchement local de (X, R) qui posséde I'une des deux derniéres formes décrites, pour
un certain o et un certain § dans I'idéal de C engendré par R. Un branchement minimal
non trivial de (3, R) est appelé branchement critique. Enfin, on définit :
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Définition. Soit (3, R) une présentation. Une paire critique de (X, R) est une donnée
(f,C,a, D, 3) ot @ et [3 sont deux régles de R, f est une fleche de LY et C' et D sont
deux contextes, le tout vérifiant :

- Les deux notations C[s(«)] et D[s()] ont un sens et sont toutes deux égales a f.
- Le triplet (f, C[t(«)], D[t()]) est un branchement critique de (3, R).

- Si = 3, alors f # s(«).

Le branchement local (f, Clt(«)], D[t(3)]) est appelé branchement associé a la paire
critique (f,C,a, D, 3). On dit qu’'une paire critique est confluente si son branchement
associé l’est. Une paire critique de la forme (f, C, a, D, [3) est dite engendrée par le couple
de régles (a, 3). L’ensemble des paires critiques de (X, R) est noté cp(X,R) ou simple-
ment cp(R). ¢

Remarque. Dans la définition, la troisiéme condition a pour but d’éliminer des paires
critiques les éléments de la forme (s(«),d, o, O, ). En effet, le branchement associé & un
tel élément est (s(«),t(«),t(«)) : il est donc toujours confluent.

On montre le résultat suivant :

Lemme 3.21 (des paires critiques). Pour tout branchement local b de (X, R), au
moins l'une de ces deux assertions est vraie :
— b est confluent;
— b est de la forme b = C[g] avec C € CC et g est le branchement associé 4 une paire
critique de (3, R).

Démonstration. Soit b un branchement local de (X, R). Alors, il existe un branchement
minimal g ainsi qu’un contexte C' tels que b = Clg]. Si g est trivial, alors g est confluent et
b = Clg| aussi. Supposons que g est un branchement critique. Comme g est un branche-
ment local, on a g = (f, g, h) avec (f,g9) = D[a] et (f,h) = E[3] pour certains o, € R
et D,E € CC. La donnée (f,D,a, E, () vérifie donc f = D[s(a)] = E[s(f)] ainsi que
g = (f, D[t(a)], E[t((3)]) est un branchement critique. C’est donc une paire critique et g
est le branchement qui lui est associé. &

On en déduit :

Théoréme 3.22 (des paires critiques). Une présentation est localement confluente si
et seulement si toutes ses paires critiques sont confluentes.

Démonstration. Soit (3, R) une présentation. Supposons qu’elle est localement confluente.
Alors, par définition, tous ses branchements locaux sont confluents, y compris les branche-
ments critiques; donc toutes les paires critiques de (3, R) sont confluentes. Réciproque-
ment, supposons que toutes les paires critiques de (X, R) sont confluentes et que b est un
branchement local quelconque : d’aprés le lemme des paires critiques, b est confluent ou
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il est de la forme b = C[g] avec C' € CC et g le branchement associé a une paire critique p
de (3,R). Or p est confluente donc, par définition, g est confluent et Clg| aussi. Dans
tous les cas, b est confluent et (X, R) est localement confluente. %

D’otu, en appliquant le lemme de Newman :

Corollaire 3.23. Un présentation est convergente si et seulement si elle termine et toutes
ses paires critiques sont confluentes.

3.8.2 Calcul des paires critiques

Nous venons de donner une définition des paires critiques adaptée a la démonstration
du lemme et du théoréme du méme nom. Cependant, nous n’avons pas de caractérisation
explicite de ces objets. Nous allons démontrer ici une définition alternative, plus syn-
taxique, des paires critiques, qui ouvrira une piste vers une méthode pour les calculer.
Cependant, cette caractérisation n’est valable que pour certaines présentations, bien que
la restriction ne concerne aucune de celles qui seront étudiées par la suite.

Théoréme 3.24. Soient (X, R) une présentation d’opérade et « et 3 deux régles de R
vérifiant :

Pour tous contextes C et D applicables a v (v € {«a, 5}), si C[s(7)] = D[s(7)]
et C[t(vy)] = D[t(v)], alors C = D.

Soient f une fleche de LY et C' et D des contextes tels que f = C[s(a)] = D[s(0)].
Alors (f,C,a, D, 3) est une paire critique de (X, R) si et seulement si les conditions
sutvantes sont remplies :

- La fleche f est différente de s(«) dans le cas ot o = 3.

- Il existe une fleche ¢ de 3, ainsi que des contextes Cy et Dy vérifiant Colp] = s(a)
et Dolp] = s(5).

- Le couple (C, D) vérifie CoCy = Do Dy et il est minimal pour cette propriété, dans
le sens suivant : pour tout couple de contextes (C', D) et tout contexte E vérifiant
C'oCy=D oDy, C=FEoC"etD=FEoD', onaFE =01.

Démonstration. Soit (f,C,«, D, 3) une paire critique de (X, R). Comme le branchement
(f, Ct(a)], D[t(B)]) est non trivial, il existe une fleche ¢ de ¥ ainsi que des contextes Cj
et Dy tels que Cylp] = s(a) et Do[p] = s() : sinon, les fléches s(a) et s(/3) ne peuvent
pas se chevaucher dans f. De plus, le ¢ isolé dans la factorisation s(«) = Cylg] et celui
de s(8) = Dylp] sont les mémes dans [ : ils apparaissent dans le méme contexte, ce qui
se traduit par C' o Cy = D o D.
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Maintenant, supposons que C’, D’ et E sont trois contextes tels que : C'oCy = D’ o D,
C=FEoC et D= FEolD'. Alors, le triplet (f',C'[t(c)], D'[t(3)]) est un branchement
local de (X,R), en posant f' = C'[s(a))] = D'[s()]. De plus, ce branchement vérifie :

(f, Clt(a)), DIEB))) = El(f', C"[t(@)], DTE(B)])]-

Or le branchement (f, C[t(«)], D[t(8)]) a été supposé minimal, donc F = .

Réciproquement, supposons que 1’on a une donnée (f, C, a, D, 3) vérifiant les proprié-
tés du théoréeme 3.24. Le triplet (f, C[t(«)], D[t(B)]) est un branchement local, puisque
f = C[s(a)] = D[s(/)], par hypothése. D’aprés la condition Cy[p] = s(a) et Do[p] = s(5),
pour ¢ une fléche de X, on sait que ce branchement local est non trivial : les sources des
deux régles o et 3 se chevauchent bien dans f.

Enfin, montrons que (f,C[t(a)], D[t(5)]) est un branchement minimal de (c,3). A
cette fin, supposons qu’il existe un branchement local (f’,¢’,h') de (X,R) ainsi qu'un
contexte E tels que :

(f, Clt()], D[t()]) = E[(f'; ¢, h')]
(f',9") = C'la
(f/’ hl) — Dl[ﬁ

Q

!

On en déduit que :

Par hypothése sur les régles a et (3, on obtient EoC’ = C' et Fo D’ = D. D’autre part,
par liberté de £X, la fleche f’ contient le méme chevauchement de s(«) et s(3) en ¢ :
les contextes C' et D’ vérifient I’égalité C' o Cy = D’ o Dy. Par hypothése de minimalité
du couple (C, D), on a E = [O. Donc (f,C[t(cr)], D[t(5)]) est un branchement minimal
associé a («, ).

%

Ce critére, plus syntaxique que la définition d’origine, donne une premiére méthode
de calcul de paires critiques. Soit (3, R) une présentation d’opérade vérifiant : pour toute
régle o de R et tous contextes C' et D applicables & «, si on a, a la fois, C[s(a)] = D[s(a)]
et C[t(a)] = D[t(a)], alors C' = D.
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On fixe deux régles a et 3 dans R et on procéde comme suit :

1. On détermine tous les triplets (¢, Cy, Do) composés d'une fleche ¢ de ¥ et de deux
contextes C' et D, tels que Co[p] = s(a) et Dylp] = s(5); on exclut, dans le cas ou
l'on a a = (3, les triplets (¢, Co, Cp).

2. Pour chaque triplet (¢, Cy, Dy) ainsi obtenu, on résout I’équation C' o Cy = D o D,
d’indéterminées C' et D.

3. Parmi les solutions de chacune de ces équations, on élimine tous les couples (C, D)
pour lesquels il existe une autre solution (C’, D’) de la méme équation, ainsi qu'un
contexte F avec C = Eo(C'et D=FEo D'

Alors, d’aprés le théoréme 3.24, pour chaque triplet (p, Cy, D) et chaque couple so-
lution (C, D) ainsi obtenus, on a une paire critique (f,C,a, D, ), ou f est la fléche
C[s(a)] = D[s(5)]. De plus, on obtient toutes les paires critiques de (3, R) en effectuant
ces opérations sur chaque couple (¢, 3) de régles.

Cette méthode n’est pas encore implantable en I’état, notamment en raison de la
seconde opération concernant la résolution d’équations du type C' o Cy = D o Dy : 'auto-
matisation de ces calculs fait partie des prochains travaux envisagés.

Malgré cela, nous illustrerons son fonctionnement au chapitre 5, lors du calcul des
paires critiques de la présentation de I'opérade dite des ensembles finis. En effet, les pré-
sentations étudiées dans ce document sont simples : les sources de leurs régles contiennent
toutes deux ou trois générateurs. Ainsi, les contextes Cy et D, sont, quant a eux, formés
de un ou deux générateurs. Nous verrons que la recherche de solutions minimales pour
I’équation C'o Cy = D o Dy est, dans ce cas, suffisamment simple pour étre effectuée a la
main.

3.9 Structures de données pour les opérades libres

Ce paragraphe a pour but de présenter des pistes pour combler le fossé existant entre
la théorie des opérades et 'implantation de calculs. Si ce qui est décrit ici n’est encore
qu’a I’état embryonnaire, il faudra absolument développer, dans un travail ultérieur, des
moyens pour calculer effectivement sur les fléches d’une opérade libre.

Deux points sur lesquels il serait souhaitable d’automatiser les calculs sont les sui-
vants : la vérification de la terminaison en utilisant la technique développée en 3.7 et le
calcul des paires critiques d’une présentation d’opérade finie, par exemple a I'aide de la
méthode de 3.8.2.
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La premiére étape dans ce programme est d’exhiber une structure de donnée dans
laquelle on puisse coder les fléches d’une opérade libre. Si I’on a différentes possibilités, on
choisira le codage simplifiant le plus les calculs a effectuer. Nous proposons ici deux idées
de structures de données : la premiére est directement issue de la structure algébrique; la
seconde, plus graphique, s’en éloigne mais est certainement plus prometteuse.

3.9.1 Premiére structure

On utilise ici la structure algébrique d’une opérade libre. Soit ¥ une signature; on va
définir un ensemble LY de termes représentant des fléches formelles. Avant cela, définis-
sons : les types sont les m — n pour tout couple (m,n) d’entiers. Puis, I'ensemble LY
des termes est défini de maniére inductive par :

- Pour tout entier n, LY. contient un terme n de type n — n.
- Si ¢ est un élément de X(m,n), alors ¢ est un terme de type m — n.

-Sif:m—netg:p— qsont deux termes, alors f ® g est un terme de type
m-+p—p-+q.

-Sif:m—netg:n — psont deux termes, alors g o f est un terme de type
m — p.

On définit ensuite une relation = sur LY, toujours de maniére inductive :

- Pour tout terme f :
fR0=0 f=f
- Pour tout terme f:m — n :
nof=fom=/f.
- Pour tous termes f, g et h :
(fegeh=fo(gah).
- Pour tous termes f :m —n,g:n—peth:p—q:
(hog)o f=ho(gof)

Enfin, on étend = par compatibilité avec la structure :

- Si f, g et h sont des termes tels que f =g :

fRh=g®h e hRf=h®yg.
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-Si f,g:m — net h:n— psont des termes tels que f =g :
hof=hog.

-Si f,g:n — pet h: m — n sont des termes tels que f =g :
foh=goh.

Remarque. Les termes de type m — n de LY sont exactement les graphes décorés
par les éléments de Y. Sans entrer dans les détails, un graphe planaire descendant est un
graphe topologique (orienté) G dans le plan R? tel que chacune de ses arétes est donnée par
un chemin a(t) = (x(t),y(t)), ot z,y : [0, 1] — R sont des applications continues et y est
strictement décroissante, et tel que deux arétes ne peuvent se couper qu’en un sommet.
Pour un tel graphe, chaque sommet posséde des entrées et des sorties, respectivement
représentées par les arétes entrantes et sortantes. Alors, un graphe décoré par les éléments
de X est un graphe planaire descendant muni d’'une application associant, & chacun de ses
sommets ayant m entrées et n sorties, une fléche ¢ € ¥(m,n). On définit sur ces graphes
une relation dite d’isotopie consistant a identifier deux graphes qui ne différent que par
des déformations continues, sans croisement ni coupure dans les arétes : cette relation
d’isotopie correspond & la relation = définie ci-dessus.

Par construction de LY. et de =, on a :

Proposition 3.25. Si f et g sont deur termes tels que f = g alors f et g ont méme type.
De plus, I’ensemble des classes d’équivalence de termes de LY modulo la relation = est
solution du probléeme d’opérade libre engendrée par 3.

Ainsi, on a un langage dans lequel s’expriment les fléches de £3 : chaque fleche de £X
correspond a une classe d’équivalence de LY./ =. Le principal inconvénient de cette re-
présentation est qu’elle impose de calculer modulo =, tout comme la réécriture de termes
avec un opérateur binaire associatif et commutatif impose de calculer modulo les relations
dites (AC) d’associativité et de commutativité.

I1 est envisageable que, pour certaines présentations (X, R), on puisse catégorifier =
pour l'intégrer a R sans changer les propriétés de cette derniére : ainsi, on obtiendrait
un calcul avec isotopies explicites pour (X, R). Cependant, cette technique risque de ne
fonctionner que dans des cas trés particuliers.

3.9.2 Deuxiéme structure

On considére toujours une signature . En s’inspirant de la représentation des fléches
de £ comme classes d’équivalence de graphes décorés, on peut envisager un autre codage,
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moins algébrique mais certainement plus utile. Cependant, il n’est adapté qu’au cas ou X
ne contient aucune fleche 0 — 0 : cela ne fonctionnera donc pas avec les présentations
de monoides commutatifs (voir le chapitre 4) mais, dans tous les autres cas étudiés ici,
on évite ce probléme.

On suppose donc que (0, 0) est vide. Ainsi, la seule fleche 0 — 0 de £X(0,0) est 0. Le
codage proposé consiste a voir chaque fléeche de £ comme un tableau indiquant comment
les générateurs intervenant dans son écriture sont reliés.

Représentation des diagrammes

Soit f : m — n une fléeche de £X. On associe a f un entier §f qui est le nombre de
générateurs de X utilisés pour écrire f : ce nombre est constant, quelle que soit 1’écriture
choisie, et généralise la longueur des mots. Par construction de £, on sait qu’il existe
des fleches fi,..., fy; de X ainsi que des entiers 1, ..., %y et ji,..., jir tels que :

f=(igs ® foy @jsgg) o+ -0 (i1 ® f1 ® ji).

Ces fléches et entiers ne sont pas uniques, mais définis modulo la relation d’échange :

(t(g) @ h) o (g @ s(h)) = (g ®t(h)) o (s(g) ® h).

On suppose que l'on a effectué un choix parmi toutes les écritures possibles de f. On
considére alors un ensemble X (f) dont les éléments sont notés xi, ..., xsr ainsi qu'une
application [y : X — F1X telle que lf(z;) = f;, pour tout i € [ff]. Pour simplifier les
notations, on pose s(x;) = s(l¢(z;)) et t(x;) = t(ls(x;)). On a ainsi associé & la fleche f
I’ensemble des sommets du diagramme de Penrose qui la représente, ainsi que la décora-
tion de chacun d’entre eux - cette donnée est unique a une permutation des indices des
sommets pres.

Maintenant, décrivons les arétes du diagramme. On construit deux ensembles S(f)
et T(f), qui contiennent respectivement toutes les entrées et sorties des sommets du
diagramme, y compris les sommets libres que sont les entrées et sorties de f, que ’on note
respectivement sq,...,S,, et t1,...,t,. On pose :

So(f) = {(wi,j) i € [8f],7 € [s(xi)]}
S(f) = So(f)ufts,... tn}.

Et :

{TO(f) = {(zs,§) i € [8f), (G — s(zs)) € [t(x.)]}
T(f) = To(f) U {s1,... sm}-

130



3.9. Structures de données pour les opérades libres

Notons que les ensembles S(f) et T'(f) contiennent nécessairement le méme nombre
d’éléments :
s

(mAn 4+ (s(@) + Hx)).

i=1

N | —

La donnée qui manque encore pour décrire les arétes du diagramme est une corres-
pondance bijective Ry entre S(f) et T'(f), telle que :

- Si(z4,7) € T(f) et (zy,7") € S(f), alors (z;, j)Rs (xs, ') si et seulement sl existe
une aréte allant de la (j — s(z;))® sortie du sommet x; vers la (j')¢ entrée du sommet
Zir.

- Si(z4,5) € T(f) et k € [n], alors (x;, j) Ryty si et seulement si la j¢ sortie du sommet
x; est aussi la k° sortie de la fléche f.

- Sik € [m]et (z;,5) € S(f), alors sgRy (x;,7) si et seulement si la j* entrée du
sommet z; est aussi la k° entrée de la fléche f.

- Sik € [m]etl € [n], alors sy R¢t; si et seulement si la k° entrée de f est directement
connectée a sa [® sortie, c’est-a-dire si f = g1 ® h,avec g : k—1 — [ —1 et
h:m-—k—mn-—1L

On associe donc, a chaque fleche f : m — n, une donnée (X (f), 1, S(f),T(f), Ry),
qui est unique aux permutations d’indices des sommets prés. Donnons un exemple :

Exemple. On suppose que X est composée de deux fléches 4 : 2 — 1 et ;0 — 1. On
considére la fléeche f : 2 — 1 suivante :

f=po(leuo(len®l).

On a ff = 3. Il n’y a aucun autre choix possible concernant la numérotation des
sommets que celle donnée par la décoration :

l(xl) =1, l(ﬂjg) = M, l($3) = M.

On obtient les ensembles suivants :

{S(f) = {(22,1), (22,2), (w3, 1), (25, 2), t:}
T(f) = {(Il, 1), ((L’Q, 3), (ZE‘3, 3), S1, 82}.

Enfin, la relation Ry est :
SlRf (133,1), Sng (],’2,2), (xl,l)Rf ($2,1), ($2,3)Rf ($3,2), (ZL’3,3)Rf tl.
Toute ces données sont résumées par celle de [ sur chaque z; et par le tableau :

51 so | (z1,1) | (22,3) | (23,3)
(.Tg,l) (1’2,2) (1’2,1) (1’3,2) tl
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Calcul des produits et des composées

Examinons a présent la possibilité de calculer a ’aide de ces représentations. Supposons
que f :m — n et g : p — q sont deux fleches de £ : on peut déterminer la
représentation de f ® g a partir de celles de f et g. En effet, on peut vérifier que, a la
renumérotation des sommets prés :

(X(f®g)=X(f)uX(g)

wwuoz{”%’ si i € [1/]
ly(wigp) si(i—1f) € [tg]

S(feg)=S(f)uS(g)

T(f®g)=T(f)UT(g)
| Rjay = Ry U RS

ou l'action de f est donnée par x{ = Titif, szf = Sitm €t t; = t;1,. Notons que
Pon peut aussi calculer directement avec les tableaux : le tableau associé a (f ® g) est,
a la renumérotation des sommets pres, la juxtaposition du tableau associé a f et de ce-

lui associé a g dans lequel on a remplacé chaque x;, s; et ¢; par, respectivement, xz , S5 ! et tf

Pour la composition, supposons que f : m — n et g : n — p sont deux fléches
de L£3. Toujours a renumérotation des variables prés, on a :

(X(gof) = X(f)UX(9)!

lq@»_{ﬂa> si i € [£f]

l’ ly(ximgs) i (i~ £f) € [tg]

S(go f) = So(f)USo(g) U{tr,-. 1}
T(f®g)=To(f) UTo(9) U{s1,...,5m}

(Rfsy = (Rf[tk = Rg(sk)]) U (Rg[sk = R;l(tk)])

ol Ry[ty := Ry(sy)] est obtenu & partir de R; en remplagant chaque ¢ par I'unique
élément y de S(g) vérifiant sy R,y et [s; = R;l(tk)] est obtenu a partir de R, en rempla-
cant chaque ¢; par I'unique élément z de T'(f) vérifiant 2R, sy.

Encore une fois, on peut calculer ce résultat directement avec les tableaux. Celui
de g o f est, a la renumérotation des sommets prés, le tableau obtenu & partir de ceux
de f et g de la maniére suivante :

1. On extrait du tableau de f les colonnes dont la deuxiéme ligne est un des tx, k € [n].

2. On extrait du tableau de g les colonnes dont la premiére ligne est un des sy, k € [n].
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3. On concaténe les colonnes restant dans chacun des deux tableaux, en faisant opé-
rer (-)/ sur celui de g.

4. On rajoute au résultat les n colonnes obtenues par composition deux & deux de
celles mises de coté : pour chaque k € [n], la paire (y;,t;) issue du tableau de f et
la paire (s;, ;) issue de celui de g donnent (y;, 2/ ).

Exemple. On considére toujours la méme signature > contenant deux fléches p: 2 — 1

etn:0— 1.

1. Commencons par effectuer le produit des deux fléches f : 3 — letg: 1 — 1

suivantes :

f=wo

On va utiliser directement les tableaux. Pour f, on a ls(z1) = lf(xs) = p et :

(1®p)

et g=po(e®1).

51

59

53

(‘Tlv 3) (132, 3)

(‘T27 1)

(xlv 1)

(ZL’1,2)

(ZEQ, 2) tl

Pour g, on a [,(z1) =1 et

ly(z2) = 1, ainsi que :

51

(‘Tlv 1)

(x% 3)

(‘T27 2)

(x% 1)

ty

On décale tous les indices dans les données de g et on rassemble, ce qui donne
l(x1) = (x2) = l(x4) = p et I(x3) = n, ainsi que le tableau suivant :

51

59

53

($1,3> (132,3) Sq

(133, 1)

(134, 3)

(‘T27 1)

(xlv 1)

(ZL’1,2)

(ZEQ, 2) tl (]34, 2)

(134, 1)

to

On vérifie alors que, au renumérotage des sommets prés, ces données sont bien celles
associées & f ® g.

2. Calculons a présent la composée de f:2 — 2 et g: 2 — 1, avec :

f=p®e et g=p.

Pour f, onalf(xy) = p, lf(z2) =n et :

51 so | (21,3) ] (w2,1) |
(1, 1) | (z1,2) | ty |
Quant a g, on obtient [,(z1) = p et :
S1 s2 | (%1,3)
(.Tl, 1) (l’l, 2) tl
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3. Présentations d'opérades

On procéde, comme décrit précédemment, en isolant certaines colonnes, en effectuant
les décalages et recollement de colonnes nécessaires, et on obtient I(z1) = (z3) = K,

l(zy) =net:

S1 S9 (I‘g,?)) (5131,3) ((L’Q,l)
(x1,1) | (21,2) t (r3,1) | (z3,2)

La double barre sépare les colonnes qui sont restées telles qu’elles ou qui ont éventuel-
lement subi un décalage d’indices (a gauche) des colonnes obtenues par composition (a
droite). On vérifie que, & renumérotation des sommets prés, on a bien obtenu la décoration
et le tableau associés & g o f.

Fléches associées aux représentations de diagrammes

Nous allons & présent examiner s’il est possible de récupérer une fléche a partir des don-
nées que nous venons de définir. Pour tout couple (m,n) d’entiers, définissons S¥(m,n)
comme ’ensemble des triplets (X, [, R) ou X est un ensemble fini, dont les éléments sont
notés x1,...,xy, [ est une application de X dans F1X et R est une correspondance bijec-
tive entre les ensembles Sx et T'x, construits comme S(f) et T'(f) précédemment.

On définit le produit et, le cas échéant, la composée de deux éléments de S comme
dans le cas ol ils sont associés & des fleches de £X. On peut vérifier que S est une
opérade. La question qui se pose est la suivante :

Quels éléments de SX(m,n) correspondent & des fleches de £X7

Tout d’abord, rappelons que si deux éléments de S sont obtenus a partir de fleches
de L, leur produit et, si elle est définie, leur composée correspondent & une fléche de £3.
Cependant, tous les éléments de S ne vérifient pas cette propriété.

Exemples. 1. Le premier exemple est donné par ’élément de SX(2,2) tel que X = ()
avec s1 Rty et soRty. Sil'on essaie de tracer le diagramme associé, on se rend compte
que I’on est obligé de croiser les arétes si I’on veut que les deux soient descendantes.
Or on l’a interdit lorsque 'on a évoqué les graphes planaires descendants. Nous
n’avons pas précisé quelle était la signature X utilisée car cet élément est présent
dans tous les SX, quelle que soit X.

2. Pour le deuxiéme exemple, fixons la signature X : on la choisit avec une seule
fleche, notée 0. Dans §3(0,0), on trouve ’élément suivant : X = {z1}, l(z1) = 0
et (z1,2)R(x1,1). Si l’on trace le diagramme associé, on obtient un sommet décoré
par o dont la sortie est reliée & ’entrée : encore une fois, cette situation est prohibée
par le fait que les arétes doivent étre descendantes.
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3.9. Structures de données pour les opérades libres

Afin d’éviter ces situations, on peut définir des critéres caractérisant les éléments
de &Y qui sont des fléeches de £X. Pour I'instant, nous n’avons que des pistes concernant
ces criteres.

Définition. Soient Y une signature et (X,/, R) un élément de SX(m,n). On note X
I’ensemble :

X = X1 {sy,...,sn U {ts,... ta}.

Un chemin descendant élémentaire de (X, [, R) est un couple (a,b) d’¢léments de X

vérifiant 'une des conditions suivantes :

- il existe ¢ € [m] et j € [n] tels que a = s;, b =t; et s;Rt;;

- il existe i € [m], x € X et j € [s(x)] tels que a = s;, b=z et s, R(z,j);

- il existe v € X, s(x) <i < s(z) +t(x) et j € [n] tels que a =z, b=1t; et (x,1)Rt;;

- il existe z,y € X, s(x) < i < s(z) +t(x) et j € [s(y)] tels que a = x, b = y et
(z,2)R(y, j)-

Un chemin descendant de (X, [, R) est une famille (1, ..., x,) telle que chaque couple

(%4, T4+1) est un chemin descendant élémentaire de (X, R); un tel chemin est dit allant
de x1 G ).

On définit sur X la relation est plus @ gauche que, notée >, en posant a > b si I’on est
dans un des cas suivants :

- il existe i,j € [m], tels que ¢ > j, ainsi que des chemins descendants allant de s; a
a et de s; ab;
- il existe i, j € [n], tels que ¢ > j, ainsi que des chemins descendants allant de a a ¢;
et de b at;.
¢

On formule une conjecture. Un élément (X, [, R) de S¥(m,n) correspond a une fleche
de L£3(m,n) si et seulement si les deux conditions suivantes sont remplies :

1. Il n’y a aucun chemin descendant de longueur non nulle dans (X[, R) allant d’un
sommet x € X vers lui-méme.

2. La cloture transitive de > est un ordre strict sur X.

Remarque. La seconde condition a pour but d’interdire les croisements entre les arétes,
la premiére les rebroussements. Il semble que si ’on n’impose que la premiére condition, on
obtienne une représentation fidéle des fléches de I’'opérade symétrique librement engendrée
par X. Si 'on n’impose aucun des deux critéres, SX parait étre 'opérade souveraine
librement engendrée par ..

Comme nous I'avons dit précédemment, cette section devra étre développée dans le but
d’implanter, en particulier, la méthode de calcul des paires critiques d’une présentation
d’opérade de 3.8.2, mais aussi d’automatiser la technique d’interprétation de 3.7.
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Chapitre 4

Présentations de monoides commutatifs
ou réseaux de Petri

Nous allons rappeler le formalisme usuel des réseaux de Petri. Notons que, selon les
auteurs, la présentation peut varier; de plus, il existe de nombreuses généralisations; on
pourra se référer & [Mur89| pour plus de détails.

Apreés ces rappels, nous verrons qu’un réseau de Petri est équivalent a une présentation
de monoide commutatif; enfin, nous montrerons comment plonger un tel objet dans une
présentation d’opérade.

4.1 Une description succincte des réseaux de Petri

Un réseau de Petri est une donnée R = (X,T,w) ou X et T sont des ensembles
finis dont les éléments sont respectivement appelés places et transitions, et w est une
application :

w: (X xT)I(T x X) — N.

Un réseau de Petri est représenté graphiquement de la maniére suivante : on associe un
sommet & chaque place et & chaque transition, avec des formes différentes (classiquement
un cercle pour une place et une double barre pour une transition). Puis, pour chaque
couple (z,t) de X x T, on trace une aréte de = a t si et seulement si w(z,t) > 0 et une
de t & x si et seulement si w(¢, z) > 0. Enfin, chaque aréte est étiquetée par I'entier w(x,t)
ou w(t, z) selon qu’elle va de x & ¢t ou de ¢ & z.
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4. Présentations de monoides commutatifs ou réseaux de Petri

Exemple. On considére le réseau de Petri R = (X, T, w) o X = xq, 29,23, T = t1,15 €t

w(ZL’l,t1> = w(tl,l’g) = w(tl,l’g) = U)(tQ,,Ig) = 1
w($2,t2> =2
w(z,t) = 0 partout ailleurs.

On peut le représenter comme dans la figure 4.1.

F1G. 4.1 — Un exemple de représentation graphique associée & un réseau de Petri.

Dans toute la suite, on fixe un réseau de Petri R = (X, T, w). On appelle marquage
de R toute application p : X — N. On note M(R) I’ensemble des marquages de R. Un
marquage est représenté graphiquement par des jetons placés dans les cercles correspon-
dant aux places.

On définit, pour toute transition ¢ € T, une relation binaire —, sur M(R) de la
maniére suivante : si p et v sont des marquages, on a y —,v si et seulement si

p(x) = w(z, )

pour tout z € X, {M(x) +w(t,z) = v(z) + w(z,t)

La premiére condition impose qu’il y ait au moins autant de jetons (pour le mar-
quage p) dans chaque place x que la valeur de w(z,t). Si c’est le cas, on obtient v ainsi :

1. On 6te w(z,t) jetons de chaque place x.

2. On rajoute w(t, x) jetons dans chaque place z.

Remarquons que, si toutes les inégalités u(x) > w(z,t), z € X, sont vraies, il y a un
et un seul marquage v tel que y —,v. On définit —, comme la réunion de toutes les
relations —,, t € T. IARS associé au réseau de Petri R = (X, T, w) est (M(R), —7).
Si p et v sont des marquages, on dit que v est accessible & partir de p si y —»,v. De

nombreux problémes se posent concernant un réseau de Petri. L’un des plus courant est
celui dit d’accessibilité. On peut le décrire ainsi :

Données : un réseau de Petri R = (X, T, w) et deux marquages u et v de R.
Question : est-ce que v est accessible & partir de p?

138



4.1. Une description succincte des réseaux de Petri

Cela ressemble a un probléme de mots : on voudrait exhiber la structure algébrique
dans laquelle le formuler. En fait, la résolution du probléme de mots ne fournit qu’une
procédure de semi-décision pour celui de ’accessibilité, c’est-a-dire que 1’on n’obtient
qu’une condition nécessaire pour répondre de maniére affirmative a la question. Cette
procédure est cependant compléte dans le cas des réseaux de Petri réversibles, c’est-a-dire
ceux pour lesquels —;, et =; coincident. Autrement dit, le probléme de mots est équivalent
au probléme suivant :

Données : un réseau de Petri R = (X, T, w) et deux marquages p et v de R.
Question : est-ce que p et v sont égaux modulo la relation d’équivalence =, 7

Comme —» v donne =,v, on a bien une condition nécessaire pour le probléme
)
d’accessibilité.

Exemple. En reprenant I’exemple précédent, étudions les transitions possibles a partir
du marquage p(z1) = 2, u(xe) = 2 et p(x3) = 0. On a représenté les différentes évolutions
dans la figure 4.2.

F1G. 4.2 — Evolutions possibles d’un marquage d’un réseau de Petri.
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4. Présentations de monoides commutatifs ou réseaux de Petri

4.2 Un survol des présentations de monoides commu-
tatifs

On va imiter ce qui a été fait précédemment pour les monoides, mais en ajoutant
partout commutatif aprés monoide. Rappelons tout d’abord ceci :

Définition. Un monoide M est dit commutatif si xy = yx pour tous x,y € M. On
note Com la sous-catégorie pleine de Mlon formée par les monoides commutatifs. ¢

On peut écrire un probléme universel de monoide commutatif libre engendré par un
ensemble. On va plutét directement donner sa solution :

Définition. Soit X un ensemble. Le monoide commutatif libre engendré par X est le
monoide noté [X] admettant la présentation (X, E) ot E est I’ensemble des couples
(xy,yz) pour tous x,y € X. ¢

Il se trouve que, si I'on fixe un ordre total sur X, on obtient une présentation conver-
gente de X en remplacant F par R définit ainsi :

R = {(yz,zy)|z,y € X,z <y}

Par suite, tout élément de [X| posséde une unique forme normale dans (X, R). Cela
revient a constater qu’un élément de [X] est entiérement déterminé par le nombre d’occu-
rences de chaque élément de X dans son écriture, nombre qui est nul pour tous les z € X
sauf un nombre fini. On note deg(x, a) le nombre d’occurences de x € X dans a € [X],
aussi appelé degré de x dans a.

On obtient ainsi une autre définition équivalente de [X] comme ’ensemble des appli-
cations f : X — N telles que f(z) = 0 sauf pour un nombre fini d’éléments. Le produit
est défini ainsi : fg(x) = f(x) + g(x). Le fait que I'on obtienne un monoide commutatif
provient du fait que N en est un.

Dans le cas ou X est fini, on pose X = {zy,...,2,}. Alors, les éléments de [X] sont
exactement les xzf ...x™ pour iy, ..., i, parcourant N. C’est exactement ’ensemble des
formes normales de la présentation de monoide (X, R), les régles R étant obtenues comme
précédemment avec l'ordre total 1 < --- < x,.

Comme [X] est aussi un monoide, on peut se rattacher a I’étude de cette structure pour
définir les notions de [X]-modules et d’idéaux de [X]. Un M-module aura exactement la
méme définition que dans le cas non commutatif. Cependant, la commutativité a certaines
conséquences sur le M -module diagonal. En effet, M? est muni des deux actions diagonales
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4.3. Les réseaux de Petri sont des présentations de monoides commutatifs

de M, 'une & gauche, 'autre a droite; en utilisant la commutativité du produit de M,
on obtient :

a(z,y) = (ax,ay) = (va,ya) = (z,y)a.

Ainsi, les deux actions diagonales coincident. On a quand méme les définitions sui-
vantes :

Définition. Soit M un monoide commutatif. Les éléments de M? sont appelés relations
ou régles de réécriture sur M. Un idéal de M ou relation de réduction sur M est un
sous-M-module du module diagonal. ¢

On peut encore donner plusieurs constructions de 'idéal (R) =— engendré par une
partie R de M?. La premiére est directe : les éléments de (R) sont exactement les éléments
de M? de la forme za avec x € M et o € R. La seconde version revient au méme mais
passe par les contextes :

Définition. Soit M un monoide commutatif. Un contexte sur M est un élément de CM,
le M-module libre engendré par le singleton {(J}. ¢

Les contextes de M sont munis d’une structure de monoide commutatif (pour la
composition), ils sont tous de la forme x0J, pour x € M, et agissent sur les éléments de M
par (z0)[a] = za. Ainsi, I'idéal (R) de M engendré par une partie R de M? posséde
la description suivante : les éléments de (R) sont exactement les éléments de M? de la
forme Cfa] pour C' € CM et a € R. Pour conclure :

Définition. Une présentation de monoide commutatif est un couple (X, R) constitué
d’un ensemble X et d’une partie R de [X]%. I’ARS associé a (X, R) est ([X], (R)). ¢

4.3 Les réseaux de Petri sont des présentations de mo-
noides commutatifs

On considére toujours un réseau de Petri R = (X, 7, w). On va montrer que ’on peut
construire une présentation de monoide commutatif dont ’ARS est isomorphe a celui
de R. L’idée sous-jacente est qu’un réseau de Petri spécifie les lettres de ’alphabet ainsi
que les régles de réécriture, les marquages de ce réseau étant les termes de la réécriture.

L’ensemble M(R) des marquages de R posséde une structure de monoide commutatif,

donnée par I'addition des jetons dans chaque place. De plus, ce monoide est isomorphe
a [X], comme nous allons le voir.
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4. Présentations de monoides commutatifs ou réseaux de Petri

On se donne un marquage i de R ; on lui associe un élément ¢(u) de [X] de la fagon
suivante :

() = 1]«

zeX
Réciproquement, si a € [X], on définit un marquage (a) ainsi sur un élément z € X :
¥(a)(z) = deg(z, a).

Ces deux applications sont des morphismes de monoides (commutatifs) et inverses
I’'une de l'autre.

Pour les transitions, on commence par associer a chaque ¢ € 7" un couple (g(t),d(t))
de marquages en posant :

gt) = w(-,t) et d(t) =w(t,").

On étend alors ¢ : M(R) — [X] en ¢ : T — [X]? en posant :

On a donc ¢(T') une partie de [X]? et on note (p(T)) =— . l'idéal de [X] qu’elle
engendre.

Lemme 4.1. Soient 1 et v deur marquages et t une transition. Alors p —,v si et seule-
ment s’il existe un élément de q de [X] tel que :

(e(n), (V) = g-p(t).
Démonstration. Supposons que p —,v. On a alors, pour tout x dans X :
pl(z) = w(z, t).
Donc ¢(g(t)) divise o) et, par suite, il existe ¢ vérifiant :

(i) = q.0(g(t)).

Il s’agit de :
q= H @) —w(@,t)
zeX

De plus, pour tout = dans X :

p(z) +w(t,z) = v(z) +w(x,t).
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Enfin :

Réciproquement, supposons qu'il existe ¢ tel que (¢(u), (v)) = q.¢(t). On a, d’une
part, pour tout x dans X :

w(x) > w(x,t).
Et d’autre part, pour tout x de X :

u(z) =w(z,t) + deg(z,q) et v(z) =w(t, z)+ deg(z,q).
Ce qui donne, pour tout x dans X :

p(z) +w(t, ) = v(z) +w(x,t).

On en conclut que p —,v.

%

Corollaire 4.2. Soient j1 et v deux marquages de R. Alors u — v si et seulement si
o) — omp(v). En d’autres termes, les ARS (M(R),— 1) et ([X],— ,x)) sont iso-
morphes.

4.4 Présentation d’opérade associée a une présentation
de monoide commutatif

Comme pour les présentations de monoides, on cherche une opérade interprétant le
cadre commutatif. Soit X un ensemble ; la premiére idée est de prendre la méme signa-
ture X x que pour les mots : tous les éléments de X sont vus comme des endomorphismes
de 1. Puis on quotiente 'opérade L3 x par I'idéal engendré par ’ensemble £ des couples
(x oy,y o x), pour tous les z,y € X. Ainsi, on reproduit, au niveau des catégories, la
présentation par générateurs et relations du monoide [X].
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4. Présentations de monoides commutatifs ou réseaux de Petri

Dans ce cas, les éléments de [X| seront exactement les flecches 1 — 1 de LY x/F.
Etant donnée une famille R de régles sur [X], on a alors un choix & faire. La premiére
possibilité est de travailler modulo E. C’est-a-dire que les éléments sur lesquels portent la
réécriture sont des classes d’équivalence de fléeches de £X : on rentre ici dans le domaine
périlleux de la réécriture modulo (commutativité, dans le cas présent).

La seconde piste est de rajouter les reégles de F a celles de R : on reste ainsi dans le
monde de la réécriture de mots (classiques), en espérant que 'ajout de régles ne modifie
pas les propriétés de terminaison et de confluence de — . Cependant, ce n’est pas toujours
le cas; pire, il est possible que le monoide (X)/ = posséde une présentation convergente
mais que (X)/ =g,z n’en ait pas.

Ce probléme se posera de nouveau pour la réécriture de termes. Nous y reviendrons
alors. Ici, les opérades fournissent une troisiéme voie pour éviter ces questions.

En effet, du point de vue des opérades, les structures de monoides et de monoides
commutatifs sont essentiellement différentes. Dans une telle catégorie C, comme dans
toutes les autres, tout ensemble d’endomorphismes C(n,n) hérite de C d’une structure
de monoide : ainsi, pour £Xx(1,1), on retrouve le monoide libre (X). Cependant, la
structure monoidale d’une opérade a un effet étonnant sur I’'un de ces monoides : il est
naturellement commutatif. Il s’agit de 1’ensemble des scalaires de C, C(0,0).

Cet ensemble d’endomorphismes posséde deuz structures de monoide avec des relations
entre elles. Or, un résultat d’algébre générale nous indique que :

Proposition 4.3. Soit M un ensemble muni de deux lois de composition interne - et *
vérifiant la relation suivante :

(x-y)x(zt) = (xx2) (y*xt)

et admettant chacune un élément neutre a gauche et a droite. Alors ces deux lois coincident
et sont commutatives.

Démonstration. On note e I’élément neutre de - et ¢ celui de *. On va commencer par
montrer que ¢ = €. On applique la relation avec © =t = e et y = 2z = €. D’une part :

(e-e)x(c-e)=exe=c.

La premiére égalité est donnée en appliquant la neutralité & gauche et a droite de e
pour -; la seconde en appliquant le neutralité a gauche ou a droite de £ pour *. D’autre
part, on a :

(exe)-(exe)=c-e=ce.
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Or la relation entre - et * nous dit que :
(e-e)x(e-e)=(exe)-(exe)
et donc que e = . Maintenant, si x et y sont deux éléments de M quelconques, on a :

xxy=(r-e)x(e-y)=(r*xe) (exy) =x-y.

Par suite, les deux opérations coincident. Pour finir :

zxy=(e-x)*x(y-e)=(exy) (r*xe)=y-w.
Puisque les deux opérations coincident, elles sont de plus commutatives. &
On 'applique a C(0,0) en prenant - = o et x = ® :

Corollaire 4.4. Dans toute opérade C, les restrictions a C(0,0) de la composition et du
produit coincident et sont commutatives.

Ainsi, I'ensemble C(0,0) des scalaires de C, muni de la composition (ou du produit),
est un monoide commutatif. Si on veut retrouver les éléments de [X] comme fléches
d’une opérade, on définit la signature X% en posant :

X sim=n=
E‘}f—’(m,n):{ sim=n=20

(#  sinon.

Une partie R de [X]? est vue comme une partie R de (LX%)?, avec seulement des
fleches 0 — 0. On obtient le résultat suivant - la démonstration est similaire a celle du
théoréme 3.11 concernant les monoides :

Théoréme 4.5. Soit (X, R) une présentation de monoide commutatif. Alors, ’ARS as-
socié a la présentation d’opérade (L3%, (R)) contient I’ARS ([X], (R)) associé a (X, R).
Plus précisément, on a un isomorphisme d’ARS :

([X], (R)) = (£3%(0,0), (R)(0,0)).

4.5 Un ordre de réduction particulier

Avant de passer a la réécriture de termes, nous allons définir un ordre de réduction
particulier sur les monoides commutatifs libres : le multiordre. Nous I'avons déja utilisé
au chapitre 3, pour démontrer la terminaison de la présentation L(Z,), comme exemple
d’utilisation du théoréme 3.17.
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4. Présentations de monoides commutatifs ou réseaux de Petri

On fixe un ensemble X que I’on suppose muni d’un ordre strict > qui termine. On veut
étendre cet ordre au monoide commutatif libre [X] afin d’obtenir un ordre de réduction.
Remarquons que nous n’avons pas défini cette notion pour les monoides commutatifs;
cependant, comme précédemment, il suffit de reprendre celle des monoides et de ’adap-
ter : un ordre de réduction sur un monoide commutatif M est & la fois un ordre strict qui
termine et un idéal de M.

Donnons l'intuition de la construction. Un élément de [X] s’écrit comme une somme
formelle d’éléments de X : c’est d’ailleurs pour cela qu’on appelle parfois multiensembles
sur X les éléments de [X]. L’ordre que nous allons construire est aussi connu sous le nom
ordre des multiensembles sur X associé a > et noté >, ; nous I’appellerons le multiordre
engendré par > et nous le noterons encore >. De maniére informelle, on dira qu’un élé-
ment a de [X] est plus grand qu’un autre élément b si tout élément de X intervenant dans
I’écriture de b est majoré par un élément de X intervenant dans I’écriture de a.

Précisons maintenant la construction. On commence par étendre 'ordre > de X en
une partie de X x [X], toujours notée > :si x € X et a € [X] on pose que x > asia =0
ou si tout élément y de X intervenant dans 1’écriture de a vérifie x > y. Puis, on étend
cette relation en une relation binaire > sur [X] par cloture relativement aux opérations :

Définition. Soit X un ensemble muni d’un ordre strict noté >. On appelle multiordre
engendré par > la relation binaire sur [X] donnée par a > b §'il existe d/, V' et ¢ dans [X]
vérifiant les conditions suivantes :

(a=d +¢

b=UV+c

ad =1+ +x, m>0z,....,0, X
V=wy1++yp, n>0,y1,...,yn € X

| pour tout j € [n], il existe un i € [m], tel que z; > y;.

On a le résultat suivant :

Proposition 4.6. St > est un ordre strict qui termine sur un ensemble X, alors le
multiordre > engendré est un ordre de réduction sur [X].

On trouvera une preuve de ce résultat dans [BN98]. Comme nous l'avons déja fait
pour L(Zs), nous utiliserons & plusieurs reprise le multiordre engendré sur [N] (ou [N*])
par l'ordre usuel de N (ou N*) afin de prouver la terminaison de diverses présentations
d’opérades en utilisant le théoréme 3.17.
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Chapitre 5

Réécriture de termes et présentations
d’opérades

Le but de cette partie est de prouver que I’on peut associer, a tout systéme de réécri-
ture de termes linéaire a gauche, une présentation d’opérade qui le simule complétement.

Apreés avoir rappelé les notions essentielles de la réécriture de termes, nous verrons
que I’ensemble des termes construits & partir d'une signature algébrique X est une partie
de 'opérade cartésienne libre engendrée par >.. Puis, nous donnerons une présentation
convergente de cette opérade cartésienne. Enfin, nous démontrerons le théoréme 5.39 qui
nous dit que, dans le cas linéaire & gauche, la présentation obtenue, munie d’une interpré-
tation des régles R du systéme de réécriture de termes, simule complétement (X, R).

5.1 Systémes de réécriture de termes

La réécriture de termes s’intéresse aux calculs effectués dans des algébres quelconques :
un tel objet est un ensemble muni d’opérations de différentes arités qui vérifient un certain
nombre de relations. Cette approche générale des structures algébriques permet de décrire
aussi bien des structures classiques comme des monoides ou des groupes que des struc-
tures complétement exotiques. Ici, la réécriture opére sur des termes qui représentent les
opérateurs abstraits de la structure considérée ; les régles de réécriture sont des versions
orientées des relations, dont le but est de permettre le calcul de formes normales pour les
opérateurs abstraits de la structure.

5.1.1 Termes et régles de réécriture

Soit Y une signature algébrique, c’est-a-dire une signature dont toutes les fléches ont 1
pour but. On fixe un ensemble dénombrable V', dont les éléments sont appelés variables.
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5. Réécriture de termes et présentations d'opérades

Par opposition, les fleches de 3(0,1) sont appelées constantes. L’ensemble Ts(V') des
termes associés a X est construit par induction & partir des éléments de V' de la maniére
suivante. On pose Tx (V) = VIIX(0, 1). Puis, si Tx(V),, est construit, on définit Tx(V),, 11
ainsi :

To(V)nsr = J] Bk, 1) x Tx(V)P

keN*

ol TZ(V)q(@k) est 'ensemble des (¢y,...,%;) tels que, pour tout i, ¢; est dans Tx(V),,

avec p; < m pour tout i et p; = n pour au moins un ¢. Enfin, on prend pour 7%(V) la
réunion disjointe de tous les Tx(V),,.

Un élément (o, 1, ..., t) de Tx(V), est noté p(ty,...,tx); on dit qu’il est de degré n.
Pour un terme ¢, on définit 'ensemble V() des variables de t, toujours par induction :
pour commencer, on pose V(z) = {z} si x € Vet V(y) = 0 si v € 3(0,1). Puis, si
t = p(t1,...,t;) est un terme de degré n + 1, on pose V(t) = V(t1) U--- U V(tx). Ceci
permet de définir la notion de régle de réécriture sur T (V) :

Définition. Une régle de réécriture sur Tx(V) est un couple (u,v) de termes tels
que u ¢ Vet V(v) C V(u). ¢

On verra dans la suite que, d’un point de vue théorique limité aux termes, la premiére
condition n’est pas obligatoire ; cependant, une régle de réécriture dont le premier membre
est une variable donnerait obligatoirement une relation de réduction qui ne termine pas.
De plus, nous aurons besoin de cette condition pour démontrer le théoréme 5.39.

Définition. Un systéme de réécriture de termes est un couple (3, R) composé d’une
signature algébrique et d’une famille de régles de réécriture sur 7% (V). ¢

Notons que I’ensemble des variables n’est pas donné dans le systéme de réécriture : on
peut le remplacer par n’importe quel autre ensemble dénombrable. En effet, si V"’ est un
autre ensemble dénombrable, il existe une bijection o : V' — V’. On envoie chaque terme
de T (V') sur un terme de 7x(V”’) en remplacant toutes ses variables par leur image par o.
On opére de méme sur les régles. Il est évident que 1’on obtient un systéme de réécriture
« équivalent ». Le fait que ’on puisse remplacer V' par tout autre ensemble dénombrable
sera expliqué lorsque nous aurons vu que 'utilisation des variables correspond a celle des
opérateurs de 'opérade cartésienne initiale : on peut donc remplacer les variables par
toute autre version de cette opérade comme, par exemple, un autre ensemble de variables.

5.1.2 Contextes, substitutions et relations de réduction

Avant de définir la notion de relation de réduction associée a une famille de régles de
réécriture, on doit définir celles de contextes et de substitutions. De maniére informelle,
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5.1. Systémes de réécriture de termes

un contexte est un terme avec exactement un emplacement de libre. Plus formellement,
on construit ’ensemble Cx (V') des contextes sur ¥ par induction : on commence par
Cs(V)o = {0}, un ensemble réduit a un élément noté [J; puis, si I'on a construit Cx(V),,
on définit Cx(V),. 11 comme :

CoW)urr =[] Sk, 1) x (Tu(V)™" x Cx(V)a x (Ts(V)* .

keN* i€[k]

On pose enfin Cg (V) la réunion disjointe des C's(V'),,. Un contexte est donc un terme
dans lequel on a remplacé exactement une variable par le symbole L.

Comme pour les termes, on note ¢(t1,...,C, ..., 1) un élément (p,ty,...,C, ... tg)
de Cx(V),. Tout contexte C' définit une application C[.] : Tx(V) — Tx(V) en posant
Ot =tet,siC=p(t,...,D,....t), Clul = ¢(t1,...,D[ul,...,t;) : Papplication de C
a u revient a remplacer, dans C, le symbole [J par u.

Les substitutions sont les applications 75 (V') — Tx (V') qui remplacent les variables
des termes par d’autres termes. On définit I’ensemble Sx.(V') des substitutions sur ¥ comme
I’ensemble des applications o : Tx(V) — T (V') vérifiant :

oty - ) = plots), -, a(lr))

pour tout ¢ € X(k,1) et tous ty,...,t; dans Tx(V). On voit qu'une substitution est
entiérement déterminée par ses valeurs sur les variables : les substitutions sont en corres-
pondance bijective avec les applications V' — T5 (V).

La composition des applications munit Sx (V') d’une structure de monoide qui, de plus,
agit a droite sur ’ensemble 7% (V') des termes, c¢’est-a-dire que pour tout terme ¢ et toutes
substitutions o et o’ :

{(t-a)-a’:t-(aoa')

t-1y =t
On note [z := t]| la substitution qui envoie x sur ¢ et laisse inchangées les autres
variables. L’action d’une substitution o sur un terme ¢ est notée t - o ou t[z = t/] si

o = [z :=t']. On montre que :

Lemme 5.1. Pour tout terme t et toute substitution o, il existe des variables x1, ..., x,
et des termes tq,...,t, tels que :
t-o = tlry = t][xg :=ta] ... [, = 1]

Cette décomposition n’est pas unique et dépend a priori du terme t.
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5. Réécriture de termes et présentations d'opérades

Démonstration. On note y, ..., y, les variables de ¢ et, pour chaque i € [p], yi1,- .-, Yip,
celles de o(y;). Pour chaque couple (4, j), avec i € [k—1] et j € [p;], on choisit une variable
z; ; de telle sorte que :

- les z; ; sont deux a deux distincts;
- aucun z;; n’est égal & un y, ni a un Y.

On a alors :

t-o=t-([y:=0c)]opiolys :=o(y2) opso---0py_10[y, :=(yy)]op, 10 -0py),

ou, pour i € [p — 1], p; et p. sont les substitutions suivantes :

pi = [Yin == zia] 0 -+ 0 [Yin, = Zik
P = [zip = yial o0 [Zik = Yik)-

On conclut en rappelant que Sx (V) est un monoide qui agit a droite sur 75(V), de
sorte que, en renommant toutes les substitutions obtenues, on ait bien :

%

On peut maintenant définir la notion de relation de réduction associée a une famille R
de régles de réécriture. On pose t —yt’ §'il existe une régle (u,v) de R ainsi qu’un contexte
C' et une substitution o tels que t = Clu- o] et t' = Clv - ).

Comme pour les présentations vues précédemment, on définit :

Définition. L’ARS associé & un systéme de réécriture de termes (3, R) est le couple
(Tx(V'),—r). On définit les notions de terminaison, confluence et convergence d’un sys-
téme de réécriture de termes & partir de celles de ’ARS associé. ¢

5.1.3 Ordres de réduction sur un ensemble de termes

Comme pour les autres systémes de réécriture rencontrés, un moyen pratique de mon-
trer la terminaison d’un systéme de réécriture de termes est d’exhiber un ordre de réduc-
tion qui contienne les régles.

Définition. Soit ¥ une signature algébrique. Un ordre de réduction sur Tx (V') est un
ordre strict > qui termine et qui est compatible avec la structure, c’est-a-dire qui vérifie,
pour tout couple (¢,u) de termes tels que ¢t > u :

— C[t] > C[u] pour tout contexte C';

— t-0 > u-o pour toute substitution o.
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5.2. Interprétation algébrique des termes

On a, comme précédemment, le résultat suivant :

Proposition 5.2. Un systéme de réécriture de termes (3, R) termine si et seulement s’il
existe un ordre de réduction > sur Tx (V') qui contient R.

Il existe plusieurs fagons de construire des ordres de réduction, notamment & partir
d’un ordre strict donné sur F1X. Nous allons détailler ’exemple de ’ordre lexicographique
des chemins ou ordre Ipo.

Supposons que 1’on s’est donné un ordre strict > sur F1¥X. On définit la relation >,
sur Tx (V') en posant que ¢ >, u si I'on est dans une des situations suivantes :

L.ueV(t)ett ¢V,

2. t=(t1,...,t,) et il existe i € {1...n} tel que t; > u;

3. t=p(t1, ... tm), u=1v(ur,...,u,) avec p > 1 et t > u; pour tout ¢ € {1...n};
4. t=p(t1,...,tn), u=p(u,...,u,) et il existe un ¢ € {1...n} tel que :

tj = u; pour 1 <j53<57—1
ti>lpoui

I >pou; pourt+1<j75<n

On a le résultat suivant, dont [BN98| contient une démonstration :

Proposition 5.3. La relation >y, ainsi construite a partir d’un ordre strict > sur F1X
est un ordre de réduction sur Ts,(V).

5.2 Interprétation algébrique des termes

Nous allons, dans un premier temps, interpréter I’ensemble des termes comme 1’algébre
libre sur X engendrée par V. Cela permettra de définir facilement bien que rigoureusement
les notions de linéarité a gauche et de terme normalisé.

5.2.1 Algebre sur une opérade

De la méme fagon que ’on définit des algébres sur une opérade classique ou une opérade
cartésienne, on peut introduire cette notion pour les opérades. Cette derniére définition
englobe d’ailleurs les précédentes, puisque les opérades classiques et cartésiennes sont
des cas particuliers d’opérades. Afin de définir ces algébres, donnons un nouvel exemple
d’opérades :
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5. Réécriture de termes et présentations d'opérades

Exemple. Soit X un ensemble. En notant Oper X (m,n) 'ensemble des applications
de X dans X", on définit une opérade, dite des opérations sur X et notée Oper X. On
ne se servira que de telles algébres, mais on peut poser la méme définition en remplagant
la catégorie des ensembles par une autre catégorie monoidale comme, par exemple, la
catégorie des espaces vectoriels sur un corps k, munie du produit tensoriel au-dessus
de k : nous serions alors dans le cas quantique, en utilisant la terminologie de [Laf03].

Remarque. En fait, Oper X est un peu plus qu’une opérade : c’est une opérade car-
tésienne. En effet, le produit cartésien de la catégorie Ens des ensembles fournit des
opérations € : X — {x},d: X — X? et 7: X? — X? définies par :

e(x) =+ 0(x) = (z,2) 7(z,9) = (y, 7).

Ces opérations vérifient les relations qui font de Oper X une opérade cartésienne. Nous
les verrons plus loin.

Cette construction permet de donner une définition d’algébre sur une opérade :

Définition. Soit C une opérade. Une algébre sur C ou C-algébre est un couple (X, F)
ou X est un ensemble et F' : C — Oper X est un morphisme d’opérades. Parfois, on
omet le foncteur et on dit simplement que X est une C-algébre.

Si (X, F) et (Y,G) sont des C-algébres, un morphisme de C-algébres de X vers Y est
une famille d’applications («, : X™ — Y™),cn telles que, pour tout ¢ € C(m,n), le
diagramme

F
xm (v) X

aml © lan
Y G(p) Y
commute. On note C-Arc la catégorie des C-algébres. ¢

Il existe une caractérisation équivalente des C-algébres :

Proposition 5.4. Il existe une équivalence de catégories entre les catégories C-ALG des
C-algébres et [C,Ens|g des foncteurs monoidauz stricts de C vers Ens - munie du produit
cartésien.

Démonstration. Soit (X, F) une C-algébre. On définit un foncteur monoidal strict
Fx : C — Ens en posant Fx(n) = X" et Fx(f) = F(f).

Réciproquement, supposons que G : C — [Ens soit un foncteur monoidal strict.
On lui associe alors la C-algebre (G(1), F'), ot I est la restriction du foncteur G & la
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5.2. Interprétation algébrique des termes

sous-catégorie pleine Oper G(1) (I'opérade des opérations de I’ensemble G(1)) de la caté-
gorie Ens des ensembles.

On vérifie que cette correspondance est bijective. On remarque aussi que les mor-
phismes de C-algébres et les transformations naturelles entre foncteurs monoidaux stricts
de C dans Ens sont en correspondance bijective. Enfin, on conclut en vérifiant que la
bijection suivante est fonctorielle en chacun de ses arguments :

C-Arc(X, F;Y, Q) ~ [C,Ens|g(Fx, Gy).
¢

A Tavenir, nous utiliserons celle des deux notions qui est la plus adaptée au cas traité.

Il existe une notion de C-algébre libre engendrée par un ensemble. Pour la donner,
remarquons l’existence d’un foncteur oubli &/ : C-ALc — Ens qui associe & toute
C-algeébre son ensemble sous-jacent : U(X, F) = X ou U(X) = X (1) selon la forme
choisie.

Définition. Soit X un ensemble. On appelle C-algébre libre engendrée par X tout
couple (A,7) formé d’une C-algeébre A et d’une application i : X — UA = A(1) telles
que :
pour toute C-algébre B et toute application f : X — B(1), il existe un
unique morphisme F': A — B de C-algébres tel que le diagramme

X —— A(1)
©
S Jro
B(1)
commute.

¢

Nous allons donner une construction de l'algébre libre engendrée par un ensemble,
dans le cas qui nous intéresse - celui d’une opérade libre engendrée par une signature
algébrique. Soient ¥ une signature algébrique, C 'opérade libre qu’elle engendre et X un
ensemble. On définit I’ensemble sous-jacent & 1’algébre cherchée par :

CX = J]Cn,1) x X"

neN
Un élément (¢, 1, . ..,x,) dans la composante d’indice n du coproduit est noté :
(1, ..., xy).
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5. Réécriture de termes et présentations d'opérades

Le foncteur, encore noté CX, est alors défini par CX(n) = (CX)" et, si ¢ € C(m,n) :
(CX(go)((gpl, 11y L1y )y -5 (P Tons - - - s xmkm))

= (@O(Spl®'"®90m))(xl,17"'axm,km)-

On note i I'application X — UCX qui envoie chaque x € X sur x = 1(z) = (1, ).
On vérifie que :

Proposition 5.5. Soient C = LY avec X une signature algébrique et X un ensemble.
Alors le couple (CX, 1) est solution du probléme de C-algébre libre engendrée par X .

Démonstration. Par construction, CX est une C-algébre. Soient A une C-algebre
et f: X — UA(1) une application. On définit F': CX — A par :

F(Savxla s ,.Tn) = A(@)(f<x1)> R f(xn))

Ainsi défini, F' est un morphisme de C-algébres. De plus, si G : CX — A est un
morphisme, il vérifie :

G, 1, ..., xn) = A(0)(G(x1),...,G(zy,))

puisque (o, x1,...,2,) = @(n,xq,...,x,). Ainsi, G est entiérement déterminé par ses
valeurs sur les éléments de X, ce qui prouve que F' est unique. %

Pour la suite, ce que nous retiendrons de ce paragraphe est :

Corollaire 5.6. 57 X est une signature algébrique et X est un ensemble, alors tout élé-
ment a de LXX est de la forme a = ¢(x1,...,2,) avec ¢ € LY(n, 1) et z1,...,2, € X
déterminés de maniére unique.

5.2.2 L’ensemble des termes vu comme une algébre

Revenons a la réécriture de termes ou, tout du moins, a la structure des termes. On a
vu comment construire ’ensemble 7% (V') des termes, pour ¥ une signature algébrique et V'
un ensemble dénombrable. On peut aussi associer & Y une opérade libre £3. La notion
d’algébre permet de faire la jonction entre ces deux constructions; le résultat suivant est
une conséquence directe du corollaire 5.6 :

Proposition 5.7. L’ensemble Tx(V) des termes est [’ensemble sous-jacent a la
LY-algébre libre engendrée par V.
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5.2. Interprétation algébrique des termes

Démonstration. 1l suffit en effet de vérifier que 7% (1), muni des opérations suivantes, est
solution du probléme universel de £3-algébre libre engendrée par V. Pour toute fléche ¢
dans ¥(n, 1), on définit 'application suivante :

or  Te(V)" — Te(V)

(Ugy .y upn) — (U, ... uy).

On étend ensuite cette définition & toutes les fleches de £X en utilisant leur décompo-
sition en fléches de . O

Ainsi, ’ensemble des termes est isomorphe, & un unique isomorphisme prés, & LYV :
comme précédemment, on commet ’abus minime de les identifier.

Corollaire 5.8. Pour tout terme t € Tx(V), il eriste un unique entier n, une unique
fleche ts, € L3(n, 1) et une unique famille ty = (x1,...,x,) de variables de V' qui vérifient
l’égalzté t= tz (tv)

On a ainsi une décomposition bien utile des termes; cependant, ce n’est pas encore
suffisant. On cherche maintenant a décomposer les éléments de V™. Avant cela, donnons
encore un peu de vocabulaire.

5.2.3 Reégles linéaires & gauche et uniformisation

Nous avons déja défini la notion de substitution sur l’ensemble T%(V') des termes
associés a une signature algébrique et vu que ’ensemble Sy (V') était en correspondance
bijective avec I’ensemble des applications V' — Tx (V). Ainsi, on peut distinguer, parmi
les substitutions :

Définition. Soit ¥ une signature algébrique. Un renommage des termes de 7% (V') est
une substitution o € Sx(V) qui, vue en tant qu’application V' — Tx(V), induit une
bijection sur V. ¢

Autrement dit, I’ensemble des renommages de Tx (V') est 'ensemble &y des permuta-
tions de ’ensemble V. Les renommages possédent la propriété suivante :

Lemme 5.9. Soit ¥ une signature algébrique et o une régle de réécriture sur Ts,(V'). Alors,
pour tout renommage p € Sy et tous termes u,v € Tx(V), on a f —.g si et seulement
si [ —..,9, ot p agit diagonalement sur «, c’est-a-dire par a - p = (s(«) - p, t(a) - p).
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5. Réécriture de termes et présentations d'opérades

Démonstration. Supposons que f —,g. Par définition, il existe un contexte C' ainsi qu’une
substitution o tels que f = C[s(a) - o] et g = C[t(a) - o]. Comme p est bijective, on a
aussi :

f=Cls(a)-(popoo)
=Cl[s(a-p)-(p~toa)].

De méme, g = Clt(a-p) - (p~' o 0)] et donc f — 9. Réciproquement, si f —, g,
alors il existe un contexte C' ainsi qu’une substitution o vérifiant f = C[s(a - p) - 7]
et g = Clt(a - p)-o]. D'oi f = Cls(a) - (po o)), g = Clt(a) - (poo)] et f g O

Rappelons que I'ensemble V' est supposé dénombrable, c’est-a-dire qu’il existe une bi-
jection entre V et N. On suppose désormais que ’on choisit systématiquement une telle
bijection, ce qui revient & numéroter les variables 1, x5, x3, etc.

1

Comme nous venons de le voir dans le paragraphe précédent, le corollaire 5.8 nous
dit que tout terme u admet une unique écriture u = f(y1,...,y,) avec f € LX(p,1) et
Y1,-..,Yp € V. En particulier, si o est une régle de réécriture sur 7%(V'), sa source admet
une telle décomposition, ce qui nous conduit a :

Définition. Une régle de réécriture a sur 7% (V') est dite uniformisée si sa source s’écrit
s(a) = f(y1,-..,yp) avec les y; vérifiant la condition suivante : pour tout ¢ € {1...p},
siy; = xjalors {y1,...,yic1} = {z1,..., 21} ou {z1,...,2;}. On dit qu'un renommage p
uniformise une régle « si - p est uniformisée. Un systéme de réécriture de termes (2, R)
est dit uniformisé si toutes ses régles le sont. ¢

Proposition 5.10. Toute régle de réécriture o sur T (V') admet un renommage qui 'uni-
formise.

Démonstration. Soit f(yi,...,y,) la décomposition de s(c). On utilise 1’algorithme sui-
vant pour construire un renommage p : on commence par poser p(y;) = x; et on initialise
un compteur k & 1. Pour ¢ variant de 2 & p, on teste si y; € {y1,...,y;_1} : si c’est le cas, on
a déja défini p sur y;, sinon on pose p(y;) = x41 et on incrémente k de 1. Il suffit ensuite
de compléter p en posant, par exemple, pour chaque xj tel que p(y;) = g, p(xr) = y; et,
pour tous les autres x;, p(z;) = x;. Il est alors clair que ’on a bien défini un renommage p
qui uniformise o. &

Certaines régles de réécriture sont plus faciles & manipuler que d’autres, comme nous
le verrons par la suite :

Définition. Une régle de réécriture a sur 7%(V') est dite linéaire & gauche si sa source
s’écrit s(a) = f(y1,...,yp) avec les y; deux a deux distincts. Un systéme de réécriture de
termes (X, R) est dit linéaire a4 gauche si toutes ses régles le sont. ¢
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Proposition 5.11. Une regle de réécriture o est a la fois linéaire 6 gauche et uniformisée
si et seulement si sa source s’écrit s(a) = f(x1,...,%m). De plus, si a est linéaire & gauche
et que p est un renommage qui uniformise «, alors a - p est linéaire & gauche.

En réunissant tous les résultats de ce paragraphe, on obtient :

Corollaire 5.12. Pour tout systéme de réécriture (3, R), il existe une famille R’ de régles
uniformisées sur Tx(V'), en correspondance bijective avec celles de R telles que (R) = (R').
De plus, si a est une régle de R linéaire o gauche, la régle o qui lui correspond dans R’
est linéaire G gauche; par conséquent, si (X, R) est linéaire o gauche, alors (X, R) est
aussi.

Le but de la suite de ce chapitre est de prouver qu’étant donnée une signature algé-
brique ¥, ensemble des termes Tx (V') est une partie des fleches de 1'opérade cartésienne
libre engendrée par 3. et que, si R est une famille de régles de réécriture linéaires a gauche
sur Ty, on peut construire une présentation (¢, R°) qui simule complétement (%, R).

5.3 Opérades cartésiennes et signatures algébriques

5.3.1 Opérades cartésiennes : définition et exemple fondamental

Soit C une catégorie ; on note C? le produit de deux copies de C et * la catégorie avec
un seul objet et une seule fléche. Alors, on peut définir deux foncteurs ¢ : C — C?
et ¢ : C — {*} en posant dc(x) = (x,z) et ec(x) = *, 'unique élément de .

Rappelons qu’une structure monoidale stricte sur C est la donnée de foncteurs
® : C* — C et * : ¥ — (C vérifiant des relations d’associativité et de neutralité,
ainsi que nous l’avons vu au chapitre 3.

Si ces quatre foncteurs satisfont certaines propriétés supplémentaires :
Définition. Une catégorie monoidale stricte (C,®,x*) est dite cartésienne si les deux
conditions suivantes sont remplies :

1. le foncteur ® : C2 — C est adjoint & droite du foncteur d¢ : C — C?;

2. le foncteur * : x — C est adjoint a droite du foncteur e¢ : C — .
Une opérade est dite cartésienne si elle 'est en tant que catégorie monoidale stricte. ¢

Cette définition n’est cependant pas constructive; pour remédier a ce défaut, nous
avons, grace aux travaux d’Albert Burroni, la caractérisation équationnelle suivante :
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Théoréme 5.13 ([Bur93]). Une catégorie monoidale stricte (C,®, x) est cartésienne si
et seulement si elle contient deuz familles de fleches

(530 T — T ® x)erbC et (5:2 X *)xEObC

vérifiant les relations suivantes, pour tous objets x et y et toute fleche f € C(x,y) :

1. e, =%,

2. (T Rey®e, QY)0ygy =T QY

3. eyof=¢ey;

4 S,0f=(f®f)o

Ainsi, plutét que de caractériser la présence de produits cartésiens par des problémes
universels ou des adjonctions, on préfére vérifier la présence de certaines fléches satisfaisant
certaines équations, ce qui, nous le verrons plus loin, est bien plus pratique pour construire

des opérades cartésiennes libres. En attendant, dans le cas des opérades cartésiennes, on
peut encore franchir un palier.

Corollaire 5.14. Une opérade monochrome C est cartésienne si et seulement si elle
contient trois fleches :

T7T:2—2 0:1—2 e:1—0,

qui vérifient les équations suivantes :

(1®d§od=(®1)od;
(e®1)od=1;
Tod=90;

TOT =2

(17m)o(t®@1)o(1®T)=(T®1)o(1®T7T)0o(T®1);
(1®d§or=(1T@1)o(1®T)0(d®1);
(1®e)oT=e®1;

© N o oD

ainsi que, pour tout entier n et toute fleche f dans C(n, 1) :

fo. dof=(f®f)obn;
fe.eof=¢e";
frl. 7o(f®1)=(1® f)oTu1.
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On a utilisé les notations suivantes :

- 0, : n — 2n est donnée par :
Op = ppod"”,
ou pn : 2n — 2n est la fleche définie par récurrence sur n par po = 0, puis par :
pri1=(1@p, @1)o(1Q7T"®1);

- pour 7,1 :n+1— n+1, on procéde de nouveau par récurrence sur n : 1oy = 1
puLs

Tor11 = (T@n) o (1@ 7,1).

Ainsi, dans le cas d’une opérade monochrome, les trois familles de fléches se réduisent
chacune a un élément. On trouvera, dans ’annexe A, plus de détails sur tous ces résultats.
Remarques.

1. Ce résultat se généralise au cas des opérades I'-colorées, pour I' un ensemble quel-
conque. Les trois fleches 7, § et € sont remplacées par trois familles de fléches :

(Toy 1 TRY — YR X)yyer, (0p:0 — T Q@T)zer, (€51 T — *)ger.

De méme, a chaque relation est substituée une famille de relations. Par exemple, (1)
et (6) sont respectivement remplacées par les familles (1,), indexée par les éléments
xz de T, et (6,,.), indexée par les triplets (z,y, z) d’éléments de I :

ly. (T®0,) 008, = (0, @x)00d,;
Oryze (2@ Tuy) 0 (T2 ®@Y) 0 (2@ Ty ) = (. ®T) 0 (Y ® T 2) © (Tay ® 2)-
Ainsi, si I est fini de cardinal n, on a n? + 2n fléches pour la structure (on retrouve
bien trois fléches pour n = 1).

2. La numérotation des relations laisse la place pour des relations complémentaires que
nous définirons plus loin. Pour 'une d’entre elles, nous avons besoin de définir une
fleche 71, : n +1 — n + 1 pour tout entier n. Ceci est fait par récurrence sur n,
de maniére similaire a 7,, ;. On pose 71y = 1 puis, pour tout entier n :

Tint1 =(N®T)o (11, ®1).
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Examinons a présent 1’exemple fondamental d’opérade monochrome cartésienne : la
catégorie F°. Le moyen le plus simple de la définir, en tant que catégorie, est de dire que F
est la sous-catégorie pleine de Ens dont les objets sont les ensembles [n] = {1...n}, pour
tout n € N, avec la convention [0] = ). Alors :

Proposition 5.15. La catégorie F° est une opérade cartésienne.

Démonstration. Montrons, pour commencer, que F° est une opérade. On note que ses
objets sont (indexés par) les entiers naturels et on pose [n] ® [m| = [n+ m/|. Définissons le
produit sur les fléches ; par commodité, on travaille sur les fléches de [F : si f : m — n est
une fléche de F°, on note f* : n — m la fléche de [F qui lui correspond et, réciproquement,
si f : m — n est une fleche de F°, on note f* : n — m la fléche de F° qui lui correspond.

Soient f : m — n et g : p — q deux fleches de F°. Alors, leur produit
f®g:m+p— n+qest donné par (f* @ ¢g*)*, ot [*R¢g*:n+qg — m-+pest
la fleche de [ définie par :

(1) sii<n
g (i—n)+m sii>n.

ffeg(i)= {

On vérifie que ® admet 0 comme unité a gauche et a droite et satisfait la relation
d’échange :

tfl@glo(f®s(g)=(f@tg)o(s(f/l®g) =f®g

pour toutes fleches f et g de F°. Ainsi, F° est une opérade monochrome (et [ aussi).

Veérifions & présent que F° contient bien les trois fleches 7, § et ¢ et que celles-ci sa-
tisfont aux relations du corollaire 5.14. On note 7* : [2] — [2] I’application qui envoie 1
sur 2 et 2 sur 1, 6* : [2] — [1] celle qui envoie 1 et 2 sur 1, €* : [0] — [1] 'unique
application de () vers {1}.

A présent, il faut vérifier les relations (ou plutét les relations duales, obtenues en
remplagant les fleches par leurs versions étoilées et en renversant le sens des compositions).
Pour plus de commodité, on note f*: m — n sous la forme du m-uplet (f*(1),..., f*(m))
d’éléments de [n]. Ainsi, si f*:m —netg":n—p:

groft=go(f (1), ... [ (m) =(g" 0 f(1),....,9" 0 [7(m)),

et,si f*:m—netg*:p—q:

ffeog =000, .. ff(m),g 1) +n,....9°(p) +n).
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On vérifie les relations du corollaire 5.14 :
1. Détaillons, pour cette premiére relation :
o (l®o*)=06"o(1,6"(1)+1,6%(2)+ 1)
=0"0(1,2,2)
=(1,1,1).

D’autre part :
5 0 (5" @ 1) = 8% 0 (9°(1),6%(2), 1+ 1)
(

2. 8fo0(e*®1)=0"0(2)=(1) =1.
4. §*o1* =§"0(2,1)=(1,1) ="
Notons que ces trois premiéres égalités auraient pu étre démontrées en utilisant le fait

que l'objet 1 = [1] = {1} est un objet terminal dans la catégorie des ensembles, et donc
dans FF°.

. TFoT  =71%0(2,1) = (1,2) = 2.
6. On a :
(11 )o(T"®1l)o(1®7)=(1®7")o(t"®1)0(1,3,2)
=(1®7%)0(2,3,1)

— (3,2,1).
Et :
(T"®@1)o(1®7)o(T"®1)=(T"®1)o(1®71")0(2,1,3)
=("®1)0(3,1,2)
= (3,2,1).
7. On a:
o(1®d§)=71"0(1,2,2)
— (2,1,1).
Et :
("R o(l@r)o(T"®1)=("®1)o(1®7")0(2,1,3)
=(0"®1)0(3,1,2)
=(2,1,1)
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9. "o (1®e*) =70 (1) =(2) =c*® 1.
fd. Soient n € Net f € C(n,1). Alors :
frodt=fro(1,1)
= (f*(1), f(1)).
Et :
O, 0 (f* @ f7) =0, 0(f (1), [ (1) +n)
= (f7(1), f(1)).

On utilise la relation 6" = (1,...,n,1,...,n) que 'on démontre en rappelant que
0% = (0™)* o p* et en vérifiant, par récurrence sur n, que :

pr=1,n+1,2,n+2,...,n,2n).

fe. Soient n € Net f € C(n,1). Alors f*oe* et (¢")* sont deux applications de [0] = ()

*

vers [n], or il n’existe qu’une telle application, donc f* o e* = (")*.
fr1. Soient n € Net f € C(n,1).
(ff@l)er"=(ff®1)o(21)
= (n+1, f*(1)).

Et :
Toa0 (1@ f7) =7 0 (L f7(1) +1)
= (n+1,/7(1)).
En utilisant 7,y ; = (n +1,1,2,...,n) que I'on démontre par récurrence sur 7.

%

Remarque. En fait, on a démontré que [ est une opérade cocartésienne, ce qui se définit
en dualisant : les adjoints a droite deviennent des adjoints a gauche, les fléches et les
relations sont renversées.

On va montrer que cette opérade cartésienne [F° posséde une propriété particuliére
relativement aux autres opérades cartésiennes; mais avant cela :

Notation. On note A la signature comprenant trois fléches :

On note Fa la sous-signature de (LA)? formée des relations 1, 2, 4, 5, 6, 7, 9. On peut
représenter ces fléches et ces relations de maniére graphique comme dans les figures 5.1
et 5.2.
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LA S

€

SiA A A
G Hepl B

FIG. 5.2 — Les relations de Ea.

Rappelons le résultat suivant, dont la formulation duale est due & Albert Burroni :
Proposition 5.16 (|[Bur93]). L’opérade F° admet la présentation (A, En).

On trouvera deux preuves différentes, I'une dans |Bur93|, l'autre dans |[Laf95] ou
[Laf03]. L’idée générale est de montrer que toute fleche de F° se décompose en produits
et composées des trois fleches 7, § et ¢ puis que deux telles décompositions d’'une méme
fleche sont égales modulo Fa.

Définition. Soient C et I deux opérades cartésiennes (monochromes). Un morphisme
d’opérades cartésiennes de C wvers DD est un morphisme d’opérades F' : C — D qui
préserve les produits cartésiens, c¢’est-a-dire qui envoie les trois fleches 7, § et € de C sur
leurs homologues de D. Les opérades cartésiennes et leurs morphismes s’organisent en une
sous-catégorie Op™ de Qp. ¢

En vertu de ce qui précede, on a :

Proposition 5.17. La catégorie F° est l'opérade cartésienne initiale. Autrement dit :
pour toute opérade cartésienne C, il existe un unique morphisme d’opérades cartésiennes
de F° dans C.

5.3.2 Opérade cartésienne libre engendrée par une signature al-
gébrique

Rappelons qu'une signature algébrique est une signature dont toutes les fléches sont
de but 1. On note Sen™ la sous-catégorie pleine de Scn dont les objets sont les signatures
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algébriques. En remarquant qu’il existe un foncteur oubli I/ de la catégorie des opérades
cartésiennes vers les signatures algébriques, défini en ne considérant que les fléches de
but 1 et en oubliant la structure, on définit :

Définition. Soit X une signature algébrique. On appelle opérade cartésienne libre engen-
drée par 3 tout couple (C,i) ou C est une opérade cartésienne et i : ¥ — UC est un
morphisme de signatures vérifiant :

pour toute opérade cartésienne D) et tout morphisme de signatures F' de X
dans UD, il existe un unique morphisme d’opérades cartésiennes ' : C — D
qui fait commuter le diagramme

y—=uyc ¢

N

UD.

Nous allons voir comment construire un tel objet. Soit > une signature algébrique;
on note ¢ la signature obtenue comme coproduit de ¥ et de la signature A. Puis on

pose Ex /A la sous-signature de (£X)? formée des relations suivantes, données pour chaque
v € X(n,1):

pe. eop =€y
©d. 6o = (p®p)ody,;
erl. To(p®1) = (1R ¢p)oT,.

On peut aussi utiliser des représentations graphiques, comme dans les figures 5.3, 5.4
et 5.5. Enfin, on pose Ex x; la réunion de Ex et de Ex)a.

S

F1G. 5.3 — Les fléches 6, 7,1 et 71, de LA.

164



5.3. Opérades cartésiennes et signatures algébriques

A L)
=< L

F1G. 5.4 — De gauche & droite et de haut en bas, diagrammes représentant : dp & d3 et 70,1 & 731.

FI1G. 5.5 — Les relations e, 6 et ¢71 de Ex /A pour un ¢ € X(n, 1).

Alors, on vérifie que :

Proposition 5.18. L’opérade quotient LY/ Ex s est solution du probléeme d’opérade car-
tésienne libre engendrée par ..

Démonstration. La premiére étape est de vérifier que £3°/FEn 5, est une opérade carté-
sienne. D’aprés 5.14, il suffit de vérifier que £3¢/Ea »» contient trois fleches 7, ¢ et € (ce
qui est le cas puisque X¢ contient A) qui vérifient les relations de EA (ce qui est le cas
puisque Fa x contient E) ainsi que les trois (familles de) relations, indexées par n € N

et f e LX(n,1):

fo. 60 f=(f®[)0bn;

fe. eof=¢";

frl. to(f®1)=(1® f)oTy1.

On sait déja que ces relations sont vraies pour les fléches de . On en déduit, par
récurrence sur la taille des fleches de £ de but 1, qu’elles sont aussi vraies pour toute
fleche de £X de but 1. On en déduit que toute fleche f € (L3°/Eax)(m,1) se factorise
en [ = fyo fa, avec fx, dansLY(n, 1) et fa dans F°(m,n).
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I1 ne reste donc plus qu’a vérifier que, pour toute fleche f € F°(m,n), on a :
onof=(f®f)odm
ehof=¢em
1o (f®1)=(1& f)omm
Cela provient du fait que [F° est cartésienne. Pour s’en convaincre :
fo. En reprenant les notations déja utilisées pour les fléches de F :
ffodr=f"o(l,...,n,1,...,n)
= ("), (), 1), 7 ().
Et :
oo (fr@ f) =0n0(f(1),.... f"(n), (1) +m,.... f"(n) + m)
= ("), f(n), Q). .., R (n)).
fe. Les applications f* o (¢")* et (¢™)* sont forcément égales puisqu’il n’existe qu’une
seule application de [0] = () vers [m)].
fr1l. On a:
(ffel)or,=(f"®l)o(n+1,1,...,n)
=(m+1,f(1),...,f(n).
Et :

Tma (1@ f) =70 (L () +1,..., f(n) +1)
= (m+1,f(1),..., f"(n)).

Supposons a présent que C est une opérade cartésienne et que F' : ¥ — UC est un
morphisme de signatures : on veut prouver qu’il existe un unique morphisme d’opérades
cartésiennes F : LY/Eny, — C tel que F = UF o i on i est I'injection évidente de &
dans £3°/En 5.

Comme C est cartésienne, elle contient A et ses fléches satisfont, en particulier, les re-
lations de Ea x. On définit donc ' en donnant ses valeurs sur les fleches de 3¢ : F'(7) = 7,
F(5) =0, F(e) = ¢ et, pour toute fleche ¢ de 3, F(¢) = F(p).

Le foncteur induit sur £ passe bien au quotient par Ea x, puisque C est cartésienne
et c’est bien un morphisme d’opérades cartésiennes puisqu’il envoie A sur A.

De plus, il factorise F' via £3°/En 5, et il est 'unique morphisme & le faire puisqu’il

est entiérement déterminé par ses valeurs sur les fleches de X.

o
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5.3.3 Une présentation convergente de I’opérade cartésienne libre

On remarque assez facilement que la présentation (3¢, Eayx) n'est pas confluente.
Alors, en suivant [Laf92| et [Laf03], on compléte les relations A en Ra et Ex/a en Ry a,
afin d’obtenir une nouvelle présentation (3¢, Ra x). Ainsi, Ea est remplacé par R :

1.

[ —"
— O

12.

© 0 N ootk W

(1®d5)od — (d®1)04d;

(e®1)od — 1;

(I®e)od — 1;

Tod —0;

TOT — 2;

17T o(tT®1)o(1®7) = (71 o(1®7)0(T®1);
(19807 = (r®1)o1® 7)o (O 1);
(1®71)o(t®1)o(1®d) = (I®1)oT;
( JoT = e®1;
(e®1l)oT = 1®¢;
(1@r)o(@@1)od — (6 1)00;
(1®7)o(d®@1)or — (T®1)0(1®0).

Et Ry/a remplace Ey/a, comprenant quatre régles pour chaque ¢ € ¥(n,1) :

pE.
0.
p1l.
pT2.

gop —¢e";

dop = (Pp®p)ody;
To(p®1) = (1®¢)oTar;
To(1®p) = (p®1)oT,.

Les figures 5.6 et 5.7 montrent ces nouvelles relations représentées graphiquement.

Enfin, on pose Ra x la réunion de Ra et de Ry a. On vérifie que :

Lemme 5.19. Le couple (3¢, Rax) est une présentation de l'opérade L3/ E x.

Démonstration. Il suffit de s’assurer que les relations =

=r,y €0 =g, , coincident. Comme

on a les inclusions Ex € Ra et Ex/a C Ryya, il suffit de vérifier que les régles que ’'on a
rajoutées sont dérivables a partir des relations de départ.

Pour 3 :
(1®e)od«—(1®e)oTo0d
—(e®1)0d
—, 1.
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= || =0 Rk
Rl B

FI1G. 5.6 — Les douze régles de Ra.

<l
<l

vl Xsss

IR

FIG. 5.7 — Les quatre familles de régles de Ry /a.
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Pour 8 :

(1@7)o(T®1)o(1®6) «—(1@T)o(t®1)o(1®d)oTo0T
—(1®@7)o(t®1)o(T®1)o(1®T)0(d®1)oT
—;(1®@7)o(1®T)0(6®@1)oT
—;(0®1)oT.

Pour 10 :

(e®1)oT«—(1®e)oToT
—1®e.

Pour 11 :

(ler)o(d®l)od —(1aT)o(
—,(1®0d)o0d
—(0®1)o0d

1®d)od

Pour 12 :

(1®7)o(0@1)oT+(TR@1)o(7®@1)o(1®@7T)0(d®1)0T
—(t®1)o(l®d)oTorT
—;(T®1)o(1®94).

Enfin, pour ¢72, aprés avoir remarqué que, pour tout n, 7,1 0Ty, 1 ®@n :

o(1®¢) «sTo(1@p)oTn10T,
—,TOTO (gp@ 1) O Tin

_>5(90 ® 1) ©Tin-
%

Le reste du paragraphe a pour finalité de prouver que (X¢, R x) est une présentation
convergente.

5.3.4 Terminaison de (X Ray)

Nous allons utiliser la technique décrite en 3.7. Cela va consister, ici, en la construction
d’un morphisme d’opérades F' de £X¢ dans O(N*, N*| [N*]), noté O(N), tel que, pour toute
régle a de Ray, on ait F'(s(a)) > F(t(«)). En fait, il y a deux étapes : dans un premier
temps, on montre que la terminaison de Ray est équivalente a celle de {6} ; puis, on
vérifie que {6} termine.
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Remarque. Au vu des régles de Ray, on constate que celles de Ra agissent, pour la
plupart, en « déplacant » des fleches ¢, § et 7 de la gauche vers la droite. En revanche,
les régles de Ry A déplacent les fléches de X vers le bas et celles de A vers le haut.

Il n’est donc pas trés surprenant que la technique d’interprétation, qui utilise fortement
le fait que ce type de « déplacement » se fait toujours dans la méme direction, peine a
montrer en une fois la terminaison de Ra 5 tout entier.

Si nous avons choisi, ici, de réduire au maximum le nombre de régles restant a la fin
de la premiére interprétation, notons, cependant, qu’il est tout a fait possible qu’une
interprétation mieux pensée fonctionne en une fois.

Enfin, disons qu’il aurait certainement été possible et, peut-étre, plus simple, de montrer
dans un premier temps, que la terminaison de R 5, est équivalente a celle de R, puis de
montrer que cette derniére termine, grace a une nouvelle interprétation inspirée de celle
utilisée dans [Laf03].

On définit un premier morphisme d’opérades F' en donnant ses valeurs sur les fléches
de X :

m

*

(i) = *, e"(x) = Let [](i) = 0;
- 0.(1) = (i,0), 07(6,5) = i+ j + Let [6](4, ), k) = i+ k;
(4,7) = ( i), 7(1,7) = (5,9) et [7](3, 5, k, 1) = 170+ 1.(1 £ J) ;
- Y(*) =1, v*(¢) = * et [7](¢) = ¢ pour toute constante v € ¥(0,1);

- gp*(zl,...,zn):z'l—i—---—i—zn—i—l, ©*(i) = (i,...,1) et [p](i1,...,1n,j) = j pour tout
opérateur non constant ¢ € 3(n,1), n > 1.

- Ta

Afin d’étre stir que ces données s’étendent bien en un morphisme d’opérades F' de £3¢
vers O(N), la seule chose a vérifier est que chaque générateur est bien envoyé sur des
applications croissantes, ce qui ne pose aucun probléme. Alors :

Proposition 5.20. Le morphisme d’opérades F : LY — O(N) vérifie, pour toute
régle o de Ra s, (@), > t(a)s, s(a)* > t(a)* et [s(a)] > [t(a)], sauf pour o = 6, ou lon
a égalité entre [s()] et [t(a)].

Démonstration.

1. On a trois vérifications a faire : s(1), > ¢(1),, s(1)* > ¢(1)* et [s(1)] > [t(1)]. Pour
les deux premiéres inégalités :

{((1 ®68) 00).(i) = (1® 0).(4,1) = (4,1,1)
((5 ® 1) o 5)*(2) = (5 ® 1)*(i>i) = (i7ivi)'

(1®06)00) (i, 4. k) = ()" (i j+hk+1)=i+j+k+2
(d®1)0d) (i,j,k)=0)(i+j+1Lk)=i+j+k+2
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Pour [.] :

(1®0)0d](4,7,k, 1) =1[6](4, 5,k +1+2) + [0](4,k, 1) =20+ (K +1+2)+1
(0 ®1)00](i, 7, k, 1) =[0](2,7 + k+ 1,1) + [0](¢,5, k) =20+ k+ L.

On conclut en remarquant que k+[0+1 > k+ 1 > k. Pour les régles suivantes,
nous irons plus vite.

(e®1)06).(i) =1=1.()
(e®1)0d) (i) =i+2>i=1(i)
[(e®1)0d(i,§) =i+j>0=[1](,7).

(1®e)od), (i) =1=1.(
(1®e)od)i=i+2>1i=1"(1)
(1®e)od](i,j) =i+1>0=[1](i,j)

Et :

[706)(i,j,k) =i+ j+i*k+k2
[0](i,5,k) =i+ k.

Comme i* > 1, on a i*.k > k. Le fait que j > 0 permet alors de conclure.

(To7)uli,g) = (i,4) = 2:(i,J)
(To7)"(i,5) = (i.4) = 2°(i, )
[To7](i,7,k, 1) =ij(k+1)+ (k+1).i+j>0=][2](7k,1).

o (r®1)0 (1 7))*(i.j.k)
= (ki) = (r®@ D 0 (1@7) 0 (T ® 1))(i, 5. ).
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Et :

[(A@7)o(r@l)o (1@ ),k l,m,n)
= jkm+mj+k+i(j+k)n+n(i+j+itk)
= [(1®7)o(r®1)o(1®71)|(,7J,k I,m,n).

Comme annoncé, on a seulement [s(6)] = [t(6)].

{«1®®OTLQJ)—UJJ%—« ®1)o(1®7)o(0@1)).3 )
(1®d) o) (i,j, k)= +k+1,i) =

Et :

—

(1®6)o7|(i,j,k,l,m)=i+m+(l+m+1)i+j+ijl+m+1

(T®1l)o(1l®7)o(d®1)) (i,7, k).

{K7®nou@wqow®1m@$hum)=g+mﬁ«wmm@il+m@+gg

Comme ij > 1,onadjl+m+1>4j5.0+1>14j.l et, de méme, 15.l +m+1 > ij.m,

d’ou :
ijl+m+1>id5.(l+m),

ce qui permet de conclure.

{((1®T)O(T®1)0(1®5))*(2}j)—(jjf)Z(( 1) o7).(4,7)

(1®71)o(t®1)o(1®0))*(i,7,k) = (k,i+j+1)
Et :

(1®T)o(r®1)o(1®)](i, 4,k [,m)=j+1+2ijm+2m.i+j
[(0®1)oT|(i,j,k,1,m) =j+1+ijm+m.i+j.

Comme ij > 0 et m > 0, on a bien 2ij.m > 1j.m et 2m.i + 7 > m.i + j.

(Q@e)or).(i,j) =7 = (@ 1).(i,]
(I®e)or) (@) =(1i) = (1))
(1®e)or](i,j.k) =ijl+i+j>0=[x1]ij k).
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10.
(e®@1)om).(i,j) =i=(1®e)(i,])
(e®@1)or)* (i) =(i,1) = (1®@e)*(i
[(e®@1)oT|(i,j, k) =ijk+ki+j>0=[1®¢e|(i,] k)
11.
(1®7)o(d®1)0d).(i) = (,4,7) = ((6 ® 1) 06).(7)
(1®7)o(d®1)0d)*(i,j,k)=i+j+k+2=((0®1)0d)*(i,7, k).
Et :
(1®@7)o(0®1)06|(i,j, k1) =20+k+1+%1+1.2i
(0 ®1)00](i,j, k1) =240+Ek+L
On conclut en notant que 2 > 0 et [ > 0 et donc .1 + 1.2 > 0.
12.

{((1 ©7)0 (6@ 1) or).(i,f) = (,i,4) = (T ® 1) 0 (1©8)).(i, )
(1®71)o(d@1)oT) (4,4,k)=(J,i+k+1)=((T®1)o(1®6))"(4,j, k).

Et :

(1®T)o(d®1)oT|(i, 4,k l,m)=j+m+ij.(L+m)+ ([ +m).i+j
(T®1)o(1®)](i 4,k I,m)=j+m+ijl+1i+j].

Comme ij > 0 et m > 0, on a bien ij.m + m.i + j > 0.
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On va a présent regarder les régles ve, 70, y71 et y72 pour une constante v de X (si 2
ne contient pas de constante, ces quatre régles n’apparaissent pas dans Ry;a).

vYeE.
(€ 07)a(x) = = 0.(%)
(e07)*(x) = x=0"(x)
[eoy](¥) =1>0=[0](x)

0.

{aow* €)= (1,1) = (y®7)a(*)
d07) (i, j) =*= (y®7)"(i,4)
Et :

[0oq](4,j)=i+j+1+j+1

On conclut en notant que ¢ + 75+ 1+ 1 > 4.

y7l.
To(Y®1))(i) = (i,1) = (1 ®7).(d)
T o (,7 ® 1))*(2a] =i=(1® 7)*(2’])
Et :
[ro(y@D](i,j.k)=(i+1).k+ki+]1
Pour conclure : (i +1).k> 2.k >k
YT2.

Et :

[To(1@y)|(i,j,k) =] +ik+ki+1
[y @16, 4, k) = 4.

On conclut avec : i.k +ki+1>k+i+1>0.
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Avant d’étudier les derniéres relations, on doit calculer les valeurs de F' en 0, 7,1
et 71,,. On montre, par récurrence sur n, que, pour tout n > 1, on a :

- pour o, :

(00)(t1y -+ yin) = (I1, oy lny 1y - o vy 0p)
Oty eyl J1s o vdn) =1+ + 1, i+ Jn+ 1)
N (G T oy PR Sy ST

= Zlgugn(i_u + @) + Zlgu@gn(iuiv-@ + kuM)

- pour 7, :

(7'7%1)*(2.1, e ,in,j) = (j,il, e ,Zn)

Tn,l(imjl?‘”?jn) - (jlw”ujrwi)
[Tn,l](ih s 77:717.].7 k7l17 R ln) = Zlgugn(zujl_u"i_ luZu +]>

- pour 7y, -

(7—1771)*(2.7].17 s 7]?1) = (j17 e 7jnai)
Tin(il?"'?in?j) = (jvilw"ain)
[Tl,n](i7j17 e 7jn> k?l, <y kn, l) = leugn(’bjul + ll +]u)

On peut alors étudier les régles e, @0, 71 et T2 pour une fléche ¢ € ¥(n, 1) fixée.

pE.
(€0@)lit, .. in) =% =(i1,...,0n)
(o) (x)=(1,...,1) = (")"(¥)
[5O¢](i17 71n):l>0:[5”](117 77’”)

9.
(00@)lit, . oyin) =014+ +in+ 11+ +i,+1)=((¢®p)od,)
(o) (i,j)=(+j+1,...i+7+1)=((¢g®¢)od,)"

Et pour [ :

[5O¢](il>"-ainaja k)
=j+tk+1+i+---+i+1+k
[(SO®90) o(sn](“a?zn?.]? k)
:l+ (n +1+ Zl§u<v§n ZUZU)E+ Zlgugni_u—i_ k. Zl§u<v§n Zu + iv'
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On conclut en notant les inégalités suivantes :

Jtk+1>5+1>5

Jrk+1>k+1>k

it it L >, H >, pour tout u € {1...n}
iAoty 1 >0+ +1 >0+, pourtousu,ve {l...n}, u#v.

prl.
(TO (90®1))*(Zl777'mj) = (j7i1 +n+1) = ((1@@)07'”,1)*
(To(e®1))"(6,4) = (.-, J,i) = (1®¢) 0 Ta1)"
Et pour [.]
([70 (0@ D],y in, 4, s )
=l+(+Fi,+ )l +lig++i,+j+1
4
[ 1®90) OTﬂ,l](ib ‘7inajakal)
(=Lt (i) L+ L+ + i+ ).
Comme j > 0, on a j.[ > 0 et, comme [ > 0, on a, pour tout u :
Liy 4 Fin+j+1>Li, +7.
pT2.

{(TO Q@ @)y i, dn) = Ui+ +in+1,0) = (0 @ 1) 0 Ty ).
(ro(1@¢) (i:7) = (i) = ((p @ 1) o7 p)".

Et pour [.] :

[TO(1®90)]<Z.7j1a"'7jnak17"'7knal)
=k+i(i+- o F DI F it gt 1

[(SO®]‘>OTl,n](i7j17“‘7jn7k17‘”7kn7l)
=k+i(i+-+ i)+ LG+ a4+ it )

Comme pour ¢71, on note que i.l > 0 et que l.i + 71 +---+ j, +1 > l.i + j, pour
tout w.
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On a donc vu que, pour toute régle @ € Ray, on a s(a), > t(a)., s(a)* > t(a)*
et [s(a)] > [t()], sauf si a = 6, auquel cas [s(6)] = [t(6)].
o

On en déduit :
Corollaire 5.21. La présentation (X¢, Rax) termine si et seulement si (X°,6) termine.

Démonstration. L’implication gauche-droite est évidente. Pour la réciproque, supposons
que (X¢ Rax) ne termine pas. Il existe donc un chemin de réduction infini (f,),
dans (X° Rayx). On en déduit donc une suite ([f,]), décroissante dans ([N*],>) : ce
dernier ARS termine, donc ([f,]), est stationnaire, c’est-a-dire qu’a partir d’un certain
rang N, tous les [f,] sont égaux. D’aprés le résultat précédent, on en déduit qu’a partir
du rang N, toutes les réductions effectuées sont issues de la régle 6. On a donc un chemin
de réduction infini dans (%€, 6), qui ne termine donc pas. O

Il ne reste plus qu’a montrer que 6 termine. On va donc construire un nouveau mor-

phisme d’opérades G : £L3° — O(N,N,N) :
- i, ) = (G, + 1), 76, 5) = (4,9), [7](4, 4, k, 1) =i+ j;
- 0.(4) = (4,4), 07(¢,7) = i+ J, [0](¢, 5, k) = 0;
- &(i) = x, e"(x) = 1, [e](i) = 0;
- 7*(*) =1, 7*(2) =k, [’Y](Z) =03
c iy i) =y e i, @) = (4, .. ,10), [@] (i1, . . . in, §) = 0.
On vérifie que cela fonctionne pour 6 :
(Te7)o(r®@1)o(1®7)).(i, ), k) = (k,j+1,i+2) = (T®1)o (1@ 7)o (T®1)).(1, j, k).
Et :
(Ter)o(r®l)o(1®7)) (1,4, k) = (k,j,i) =G((T®@1) o (1®T) 0o (T ®1))(4, ], k).
Puis, pour [] :
(1®71)o(t®1)o(1@7)|(i,j,k,l,m,n) =2i+2j + 2k + 2
(T®1)o(1®7)o(tr®1)|(i,7,k,I,m,n) =2i+2j + 2k + 1.
On a bien [s(6)] > [t(6)], ce qui permet de conclure que :
Proposition 5.22. La présentation d’opérade (X¢, Rax) termine.

Remarque. En particulier, la présentation (A, RA), qui n’est autre que celle de F° don-
née par Yves Lafont dans [Laf03|, termine, ce qui était déja prouvé mais grace a une
interprétation classique qui ne peut pas s’étendre a (3¢, Ray) dés que ¥ contient une
constante.
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5.3.5 Confluence de (3¢, Ray)

Comme on a déja prouvé que cette présentation termine, il ne reste plus, d’aprés le
lemme de Newmann, qu’a vérifier sa confluence locale, et donc, d’aprés le théoréme des
paires critiques, que toutes ses paires critiques sont confluentes. Cependant, on touche
ici une nouvelle difficulté inhérente aux présentations d’opérades et a leur nature 2-
dimensionnelle : en effet, bien qu’ayant un nombre fini de relations, la présentation étudiée
posséde une infinité de paires critiques. Pourtant, il suffit d’en étudier un nombre fini,
comme c’était déja le cas dans [Laf03] au sujet de (A, Ra).

Nous allons commencer par examiner les paires critiques de (A, Ra).

Confluence de (A, Ra)

Nous utilisons la méthode décrite en 3.8.2 pour produire la liste des paires critiques
de cette présentation. Nous n’allons détailler que certains cas, montrant qu’il existe deux
types de paires critiques : la présentation (A, Ra) posséde cinquante paires critiques que
nous pourrions qualifier de réguliéres; mais on trouve aussi six familles infinies de paires
critiques, chacune étant produite par un couple donné de régles : (1,8), (6,6), (6,8),
(6,11), (6,12) et (7,8).

Il faut commencer par vérifier que la présentation (A, Rp) est bien conforme aux
hypothése du théoréeme 3.24, c’est-a-dire que pour toute régle a de Ra et pour tous
contextes C' et D applicables & o, on a C' = D dés que Cla] = D[a]. Nous allons, par
exemple, traiter le cas ol « est la régle numéro 1 :

(1®d§)od—, (I®1)od.
Supposons que C' et D sont deux contextes tels que :
Cl1®d)od] =D[(1®4)0d]

Alors trois cas sont possibles :

a. Les occurrences de s(1) mises en valeur dans chaque membre de 1’égalité sont les
mémes. Dans ce cas, les deux contextes C' et D sont égaux.

b. Les deux occurrences de s(1) se chevauchent mais sont distinctes. Alors, il existe un
contexte F tel que, quitte & échanger C et D :

C=E[(1®0;) o]
D= E[2®4§) o0l
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c. Les deux occurrences de s(1) sont disjointes. Alors, il existe deux contextes E et I’
tels que, quitte encore a échanger C' et D :

C=FE[]oF[(1®J)o/]
D=E[(1®§)od]oF[].

A présent, supposons que C' et D vérifient aussi :
Cl(0®1)od]=D[(0®1)09d].

Alors, si 'on est dans le cas (b) :
E(1@3@1)o(1008)00) = E[(6®6) 04,

ce qui est impossible. Si ’on est dans le cas (c) :
El[(0®1)od]oF[(1®0)0d] =FE[(1®d)odloF[(d®1)o0d],

ce qui est aussi exclu. On est donc bien dans le cas (a), c’est-a-dire que C' = D.
Le reste des vérifications, pour les onze autres régles, se fait de maniére similaire avec,
éventuellement, plus de cas a distinguer. On arrive ainsi a :

Lemme 5.23. Pour toute régle o de Ra et tous contextes C et D tels que Cla] = D[a],
ona:C=D.

Ainsi, la méthode de 3.8.2 est applicable ici. Nous allons en détailler ’application dans
quatre cas, pour les couples de régles (1,1), (1,2), (2,4) et (6,6).

Paires critiques de (1,1). Il faut, dans un premier temps, déterminer tous les tri-
plets (¢, Co, Do) formés d’une fleche ¢ de ¥ et de deux contextes Cy et Dy applicables
a ¢ et tels que Cylp] = Dolp] = s(1). En constatant que ¢ est 'unique fléche de ¥ qui
apparait dans s(1), on obtient les quatre triplets suivants :

1®46) o0},
1®03) 00,
1®4) o0,
1ol

1®6) o0}
1®6) o}
1@} od
1@ od

e e e
S S S &
N N N /N

)
)
)
).

Comme on est dans le cas a = (3, on enléve les premier et dernier triplets. De plus, toute
paire critique éventuellement calculée & partir du troisiéme triplet sera de la forme p~!
avec p une paire critique calculée a partir du deuxiéme triplet. Il ne reste donc plus qu’a
considérer le cas ot :

0=0, Co=(1®0O)os Dy=(1®0d)o0l).
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A présent, supposons que C' et D sont deux contextes vérifiant C' o Cy = D o Dy. On
commence par écrire C' et D sous la forme :

C=go(i®wlij®j)of et D=go(i@Oi®j)of,
avec i, j, i’ et 7' des entiers et f, g, f' et ¢’ des fleches de LA. On a, par hypothése :
go(iel®hej)o(i®iejlof=g¢oc(l'@1leij)o(@el;®j)o f.

Si, de plus, le couple (C, D) est une solution minimale, on doit avoir i = j = j' = 0,
i'=i+1=1,=4,9g=90(2®0)=2®0d, f=1et f'=00 f =0. Cest-a-dire :

C=02®§o0; et D=(1®0;)o00d.

Réciproquement, on vérifie que ce couple (C, D) est bien solution de C'o Cy = D o Dy,
ce qui est bien le cas puisque :

CoCy=DoDy=(2®6)o(1lx;)od.

On en déduit ainsi I'unique paire critique (& inversion prés) formée par la régle 1 avec
elle-méme :

(2280 (1@d) 08, 206)00}), (1), (100} 04,(1)).

Le branchement associé a cette paire critique est donné par les deux réductions sui-
vantes :

2®d§)o(1®d)od — (@) od
(2®0)o(1®d)od = (1®I®1)o(1®JH)od.

Paires critiques de (1,2). Pour ces deux régles, la seule fleche de X apparaissant
dans les deux sources est 6. On en déduit deux triplets (J, Cy, Do) tels que Cy[d] = s(1)
et Do[0] = s(2) :

(6,(1®§) o0} (e®1) 0 })
(6,(1©03) 00, (e®1) o 0y).

La résolution de C o Cy = D o Dy est immédiate dans les deux cas. On obtient, pour
le premier triplet, la solution minimale suivante :

C=(®2)o} et D=do0].
Quant au deuxiéme triplet, il donne :

C=(1®ex1)od} et D=(1®0)o0d.
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Les deux régles 1 et 2 créent donc, a inversion pres, deux paires critiques :
(@) 00, (c@2) 00}, (1),0001,(2))
et :
((1®a®1)o(1@5)05,(1@95@1)OD;),(1),(1®D})05,(2)>.
Paires critiques de (2,4). Encore une fois, la seule fleche de ¥ qui apparait a la fois
dans s(2) et s(4) est 6. On obtient un seul triplet (9, Co, Dy) tel que Cy[d] = Dyld] :
(6,(e®@1) o003, 7003).

Supposons a présent que C' et D sont deux contextes qui sont des solutions minimales
de I’équation C' o Cy = D o Dy. On écrit :

C=go(ioli®j)of et D=go(@@0y®j)of.
Par hypothése, on a :
go(i®e®1®j)o(i®h®j)of=go(l®@7®j)o (@& )0
Comme (C, D) est une solution minimale,onai=4¢=j=35"=0, f=f =1et:
go(e®@1l)=gor.

Or, cette derniére équation ne posséde aucune solution, puisque LA est libre. Donc
les régles 2 et 4 ne forment aucune paire critique.

Paires critiques de (6,6). Ici, 7 est 'unique fleche de LA qui apparait dans s(6). On
calcule les triplets (7,Cy, Do) tels que Cy[r] = Dy[r] = s(6), on retire ceux qui vérifient
Co = Dy (car a = (3 ici), ainsi que tous les autres qui sont symétriques en Cj et Dy (il
produiraient seulement des paires critiques inverses de celles qui auront été calculées). Il
en reste alors trois :

(rAene(rel)o(lell) (1er)o(@il)o (1))
(1,1@7)o(T®1)o(1®[2), (1) o(t®1)o(1®T))
(1,1@7)o(E®1)o(1®7),(1®7)0(T®1)0o(1®03)).

Or, a partir d’une symétrie haut-bas, on peut récupérer les paires critiques associées

au troisiéme triplet a partir de celles qui sont associées au premier. Il ne reste donc plus
que les deux premiers triplets a étudier.
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En ce qui concerne le premier, la résolution de I’équation C' o Cy = D o D, aboutit, en
particulier, a celle de :

go(l@ar)o(r®1)=g'o(1®7).

Or cette derniére équation n’admet pas de solution dans une opérade libre. Le premier
triplet ne crée donc pas de paire critique (et donc le troisiéme non plus).

Regardons a présent le cas du deuxiéme. Supposons que C' et D sont des contextes
qui sont des solutions minimales de I’équation C' o Cy = D o Dj. On écrit :

C=go(i®i®j)of e¢ D=go(i'®@OD®j)of.
Alors :

go(i®ler®j)o(i®Tel®jo(ivleliej)of
= Jdo(i'®131ER)o(®T®1®j)o({’®107®j )0 f.
On écrit maintenant f = (h®2® j) o k', ce qui est toujours possible, quitte a prendre
W =feth=i+1. Ainsi:
go(i®l®T®))o(i®T®1®j)o(h@ i ) ol
= Jdo(i'®100;R)o(®T®1®j)o(i’®107®j )0 f.

Comme C' et D sont des solutions minimales, on doit avoir j = j' = 0, f' =i + 3,
g=1+3et:

W=0®1T1)o(i’'®1®T)
Jd=(®1e71)o(i®wT®1l)o(h®?2).

Ainsi :
Ch=>000)o(h®2)o(il®@T®1)o(’@1®T)
Dp=(i®1l®7)o(i®T®1l)o(h®2)o (i),

De plus, pour avoir (Cj,, Dj) solution minimale, on doit imposer que la fléche h ne se
factorise d’aucune des facons suivantes :

-enh=h; ®hy,avec hg :m+1—n+1et hy #0;
- en h = hyo(h; ®1), avec hy différente d’une identité;
- en h = (h; ® 1) o hy, avec hy différente d’une identité.
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On note, temporairement, H 1’ensemble des fléches h : p+1 — ¢+ 1 qui n’admettent
aucune de ces factorisations. On vérifie alors que, pour toute fleche h de H, le couple
(Ch, Dy,) est une solution minimale de ’équation C' o Cy = D o D.

Ainsi, la régle 6 crée, avec elle-méme, une infinité de paires critiques pp, indexées par
les fleches h de H. Cependant, nous allons rappeler & présent comment Yves Lafont a
montré, dans [Laf03|, que la confluence de toutes ces paires critiques pp, h dans H, est
équivalente a celle de quatre d’entre elles.

Le premier ingrédient utilisé est la terminaison de la présentation : elle nous permet
de démontrer, par récurrence, que la confluence des paires critiques d’une famille donnée
est équivalente a celle de sa sous-famille indexée seulement sur les fléches irréductibles
de LA. En effet, comme R termine, on peut appliquer le principe de récurrence pour
montrer, comme dans la figure 5.8, que 'on peut se limiter aux cas ou la paire critique
considérée est indexée par une fléche en Ra-forme normale.

Ainsi :
Lemme 5.24. Les assertions suivantes sont équivalentes :
1. Pour toute fleche h dans H, la paire critique py, est confluente.
1. Pour toute fleche h dans H en Ra-forme normale, la paire critique py, est confluente.

Le second ingrédient est 'examen de toutes les formes que peuvent avoir les fléches
h:m+1— n+ 1 irréductibles pour Ra. Yves Lafont a montré, toujours dans [Laf03] :

Lemme 5.25. Si h: m+1 — n+ 1 est une Ra-forme normale, alors h posséde l’une
des formes suivantes :

il existe une fleche h' telle que h=h' ®1;

il existe une fleche h' telle que h = (h' @ 1) o (m ®9) ;

il existe une fleche ' telle que h =h' ® ¢ ;

il existe un entier p ainst que deux fleches hy et ho tels que :

h=(ha®1)o(p®7)0(hy®1).
On en déduit que :

Corollaire 5.26. Les seules fleches de H qui sont des Ra-formes normales sont 1, 6, T
et 1 ® €. Par suite, les assertions suivantes sont équivalentes :

1. Pour toute fleche h dans H, la paire critique p, est confluente.

1. Les quatre paires critiques p1, ps, pr et D1ge sSont confluentes.

Ainsi, il ne reste plus que quatre paires critiques engendrées par (6,6) a étudier.
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Bk
Ak
S

F1G. 5.8 — Reduction de la paire critique entre 6 et 6 indexée par h en la paire critique entre 6 et 6
indexée par I’ dans le cas ou h —, h'.
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Confluence des paires critiques de (A, Rp). Avec la méme démarche, on calcule
toutes les paires critiques engendrées par les autres couples de régles. La plupart en pro-
duisent un nombre fini. Seuls les couples (1, 8), (6, 8), (6, 11), (6,12) et (7, 8) se comportent
comme (6,6) en créant des familles infinies de paires critiques (p)nem- On montre, exac-
tement de la méme facon, qu’il suffit de considérer les p;, ol h est une Ra-forme normale :
par suite, il suffit de considérer les paires critiques indexées par 1, 0, 7 et 1 ® €.

On conclut donc que la confluence locale de (A, Ra) est équivalente & la confluence des
soixante-quatorze paires critiques que nous allons examiner maintenant. Pour la premiére,
nous donnons, en plus du calcul littéral, une version en diagrammes de Penrose du graphe
de réduction.

cp(1,1). On peut appliquer 1 & deux endroits différents dans (2® ) o (1®J) o4 :

2®§)o0(l1®iod—(1®ixR1)o(1®J)od
—(1®i®1)o(0®1)od
—(0®2)o(d®1)0d;

2®6)o(1®J)od —(6®@F)0d
—(0®2)o(0®1)o00.

La figure 5.9 donne une version diagrammatique de ces réductions.

FIG. 5.9 — Graphe de réduction montrant la confluence du branchement associé & la paire critique créée
par (1,1).
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cp(1,2). 11 y a deux paires critiques, l'une de source (¢ ® ) o 0 et 'autre de source
(1®e®1l)o(1®4)od.

(e®0)0d = (e®2)0(0®1)0d

—50 ;

(e®0) 0 —,0.

(1®e®l)o(1®d)od > (1R®e®@1)o(d®@1)0d
—30 ;
(1®e®1l)o(1®4)od —,0.
cp(1,3). Une paire critique qui commence en (2®¢)o (1®d) o0 :
2®e)o(1®)od —(0®e)od
—30 ;
(2®¢e)o(1®3F)od —0.
cp(1,4). Une paire critique en (1 ® 7)o (1® )0 :
(1®7)o(1®§)0d —(1®T)o(d®1)0d
—(0®1)0d;
(1®7)o(1®d)0d—,(1®5)0d
—(0®1)004.
cp(1,7). Une paire critique en (2® ) o (1®d) o7 :

2®0)o(1®d)orT —(1®i®1)o(1®d)oT
—(1®i®1)o(t®1)o(l®T)0(0®1)
—(T®2)o(1®T7T®1)o(d®@T)0(6®@1);

2®0)o(1®d)or —=(T®d)o(1®T)0 (1)

—(7®2)0o(1®7®1)o(2@7)0(1®d®1)0(d®1)
—(T®2)o(1®7®1)0(0®@7)0(d®1).
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cp(1,8). Quatre paires critiques :

(I®71)o(t®1)o(1®d)0d
—(1®7)o(T®1)o(d®1)0d
—(1®71)o(d®1)00d

—;(0®1)0d;

(1@7r)o(r@l)o(1®d)od
—5(0®1)oT00d

—4(0®1)o00.
2R7)o(1®7T®1)0(d®J)od
—2®7T)o(1®7T®1)0(d Jo(0®1)od
_>11(5®7')O(5®1)05
—(0®2)o(0®1)0d;
2R7)o(1®7T®1)o(d®J)od
—(1®®1)o(l®T)0(0®@1)0d
—u(l®d®1)o(6®@1)0d
—(0®2)o(0®1)o00.
2e7)o(1®7®1)o(T®0d)o(1®90)
—207)0(1®7T®1)o(T®2)o(1®I®1)o(1®J)
—(0@T)o(T®1)0(1®4)
—(0®2)0(6®1)

2e71)o(1®@7T7®1)0o(
—s(1®d®1)o(1®7)o(

(

(

—

ﬁ

8

1@6@1)o(E®1)o
d®2)o(0®@1)orT

1
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(1®7)o(T®1)o(1®e®d)o(1®I)
—(1®7)o(T®1o(l®e®2)o(1®/®1)o0(1®J)
—,(1®7)o(t®1)0(1®J)

—s(0®1)oT;

(1@7)o(T®1)o(l®e®d)o(1®J)
—5(0®@1)o70(l®e®1)o(1®I)
—,(0®1)oT.

cp(1,11). Une paire critiqueen (2® 7)o (1®J®1)o(1® )00 :

207)0(1®6®1)o(1®0)0d—207T)0(1®d®1)o(d®1)0d
—(0®@T7T)o(d®1)0d
—u(0®2)o(0®1)0d;

2®7)oc(1®d®1)o(1®d)od—,(105®1)o(1®H)o0d
—(1®d®1)o(d®1)0d
—(0®2)o(®1)04.

cp(2,3). Une paire critique en (¢ ® €) o 6. Que I'on applique 2 ou 3, on arrive a e.

cp(2,7). Une paire critique en (1®@e® 1)o (1®0d) o7 :
(1®e®1)o(1®0J)oT —,T;
(1®e®l)o(1®I)oT —(1®e®1l)o(l®T)0(0®1)

—(e®@T)0(d®1)

—T.
cp(2,11). Une paire critique en (e ® 7)o (0 ® 1) 04 :
(e®T)o(d®1)od —,700

—,0 ;

(e®@T)o(0®1)0d —,(e®2)0(6®1)0d

—,0.
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cp(2,12).

cp(3,7).

cp(4,5).

cp(4,6).

cp(4,7).

Une paire critique en (e ®2)o (1® 7)o (0 ® 1)o7 :
(e®2)o(1®T)0o(d®1)oT —yToOT

—52;

(e®2)0o(1®T)o(d®1)oT —,(e®2)o(T®1) 0 (1®J)
—(l®e®1)o(1®90)
—,2.
Une paire critique en (2®¢)o(1®4J)oT :
2®Re)o(1®3F)oT —47;

2®e)o(l®d)oT = (T®e)o(1®@T)0 (1)
—,70(1®e®1)o(d®1)
—5T.
Une paire critique en To7 09 :

TOoTOd —,T00

—40 ;

TOoTOd —50.
Une paire critique en (1® 7)o (71®1)o(1® 7)o (1®94) :

(1®7)o(t®1)o(1®7)0o(1®J) —=,(1®7)0o(T®1)0(1®J)
—s(0®@1)oT;

(17)o(T®1)o(1®7)0(1®0) —¢(71)o(1®7)0(T®1)0(1®94)
—5(T®1)o(d®1)oT
—,(0®1)oT.

o

Deux paires critiques :

(1®d§)oT0d —4(1®H)0d
—(0®1)od;

(1®d§oT0d —(T®1)o(l®@T)0(d®1)0d

—u(T®1)o(d®1)0d
—,(d®1) 0.
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(1®71)o(1®d)oT —,(1®0)oT
—(T®1o(1l®T1)o(6®1);

(l®7)o(l®d)or —(l®T)o(T®1)o(1®@T)0 (0 ®1)
—(T®1)o(1®T7)o(T®1)o(0®1)
= (T®@1)o(1®7)o(d®1).

cp(4,9). Une paire critique en (1 ®¢c)o70 :

(1®e)oTod —,(1®e)o0d

—51;

(1®e)oTod —(e®1)0d

—,1.

cp(4,10). Une paire critique en (¢ ® 1) o704 :

(e®1)oTo0d —(e®1)0d

—1;

(e®1)oT0d —(1®e)o0d

—5 1.

cp(4,12). Une paire critiqueen (1® 7)o (0 ®1)oT04 :

(1®71)o(d®@1)oT0d —4(l®T)o(0®1)0d
—u(0®1)0d;

(1®7)o(d®1)oT0d —=,p(TR®1)o(1®F)od
—(T®1)o(d®1)0d
—,(6®1)00.

cp(5,5). On peut appliquer la régle 5 & deux endroits différents de 7 o 7 o 7 mais les deux
réductions donnent 7.
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cp(5,6). Ces deux régles forment deux paires critiques :
(171)o(t®1)o(1®@7T)o(1®7) =(1®@7T)o(T®1);
1@7T)o(T®1)o(1®7)0(1®7) =(T®1)o(1®@7)o(T®1)0(1®7)

—s(7®1)o(T®1)o(1®@7)0(T®1)
—(1®7)o(T®1).

(1®7)o(1®7T)o(T®1)o(1®7) =5(T®1) o (1®7T);

17 o(1®@7T)o(T®1)o(1®7) =(1®7)o(T®1)o(1®7)0(T®1)
—(7T®@1)o(l1®7T)o(T®1)o(T®1)
—(T®@1)o(1®7).

cp(5,7). Une paire critique en (1 ®d)o7To7 :
(1®d§)oToT —;1®7;
(1®d§)oTor = (T®1)o(1®@T)0o(d®1)oT

—>12(7—®1)o(7®1)o(1®§)
—:1® 0.

cp(5,8). Une paire critiqueen (1@ 7)o (1® 7)o (7®1)0(1®6) :

(1®7)o(1®7T)o(T®1)0(1®) —(T®1)0(1R);

(1®7)o(1®@T7)o(T®1)0(1®J) —=s(1®@T)0o(d®1)oT
—L(T®1)o(1®90).

cp(5,9). Une paire critique en (1 ®¢)oTo7 :

(1®e)oToT =1 R®¢;

(1®e)oToT —(e®@1)oT
—ol ®e.
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cp(5,10). Une paire critique en (e® 1)o7 o7 :
(e®1)oToT —;e®1;

(e®@1l)oToT —=,,(1®e)oT
—ye ® 1.

cp(5,11). Une paire critique en (1@ 7)o (1®@ 7)o (0 ®1)0d :
(1®7)o(1®@7)o(d®1)od —4(d®1)0d;
1®7)o(1®7)o(d®1)0d —,(1®@7)0(§®1)0d
—;,(0®1)o00.
cp(5,12). Deux paires critiques :
(1®7)o(0®@1)oToT —=;(1®7T)0(d®1);

(1®@7)o(d®1)oToT —=p(T®1)o(1®F)orT
—(T®1o(r®1)o(l®7T)o(d®1)
—(1®7)o(d®1).

(1®7)o(1®@T)o(d®@1)oT —;(d@1)0T;

(1®7)o(1®@7T)o(d®1)oT —=,(1®T)o(T®1)0(1R®)
—s(0®1)oT.

cp(6,6). Quatre paires critiques :

(Ier)o(t®1l)o(1®T)o(T®1)o(1®7)
—(1®7)o(T®1)o(T®1)o(1®7T)0(T®1
—;(1®7)oo(1®71)0(T®1)

—T®1;

(Ier)o(t®1l)o(1®@T)o(tT®1)o(1®T
—(T®@1)o(1®@T)o(T®1)o(t®1)o(1®T

= (7@ o(1®7)o(1®T)
—T® 1.
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2®7r)o(l®T®1)o(d®T)o(T®1)0(1®7T)
—207)0o(1®@7®1)0(0®2)o(t®1)o(1®7T)0(T®1)
—p(T®T)o(1®@i®1l)o(1®7)o(T®1)
—(T®2) 0 (1@7®1)0(T®0);

2®7)o(1®7®1)o(d®@T)o(T®1)0o(1®T)
—(1®701)0(207)0(1®7®1)0(d®2)o(r®1)o(1®7)
(171 o(T@7)0o(1®6®1)o(1®7)
—,(1®7®1)o(T®2)0(1®T7®1)0(2®4)
—(T®2)o(1®7®1)o(T®4).

2R7)o0(1®7®1)o(T®T)0o(1®7T®1)0(2®7)
—2®07)o(1®7T®1)o(T®2)o(1®T®1)oc(2RT)o(1®T®1)
=770 (1®7®@1)o(T®T)0(1®7®1)
—(7T®2)0o(1®7T®1)o(2®7T)o(1®T7T®1)o(T®2)o(1®T®1)
—(T®2)0o(1®7®1)o(T®T)o(1®T7T®1)0(T®2)

2R7)o(1®7®1)o(T®T)0(1®T7T®1)0(2®7)
—(17®1)0(207)0o(107®1)o(T®2)0(107®1)0(2®7)
—(1®7®1)0(2@7)o(T®2)0(1®T®1)o(T®T)
—(1®7®1)o(7T®2)0(1®7®1) o020 7)o (l1®T7T®1)0 (T ®2)
—(T®2)0 (170 1)o(7®@7)o(1®7®1)0(T®2).
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1®7)o(T®1)o(1®e®T)o(l®T®1)0(2®7T)
—(1@7)o(T®1)0o(1®e®2)0(1®7®1)o(2@T7T)0(1®T7®1)
—0(1®7) o (T®e®1)0(2@7)0(1®T®1)
—0(1®7)o(T®1)o (1RT®e)
—(T®@1)o(1@7)o(TR®1®e);
(1®7)o(T®1)o(1®e®T)o(l®T®1)0(2® 1)
—6(T®1)o(1@7T)o(r®1)o(1®e®2)o(1RT7®1)0 (21 T)
—(T®1)o(1®T)o(TRe®1)0(2®7)
—(T@ 1o (1®@7T)o(TR1Re)

cp(6,7). Une paire critique en (2®d)o (1® 7)o (7®1)o(1®7) :

I®7)o(T®1)o(1®T)
T®1)o(l®T1)o(T®1)
I17T®1)o2®7)o(l®ix®1l)o(T®1)
1®7®1)o(T®@7T)0(1®7®1)0(§®2);

/\j\/\/\
\]
)
@) (e] @) @)
A~ A~ N N

(Ie71)o(t®1l)o(1®T)o(T®1)0(1®4J)
—(T®1o(1®T)o(T®1)o(T®1)0(1®50)
—;(7®1)o(1®71)0(1®J)
—>4(T®1)O(1®(5)

(IeT)o(t®1l)o(1®T)o(T®1)0(1®4J)
—s(1®7)o(T®1)o(d®@1)oT
—(1l®71)o(d®@1)orT

—(T®1) o (1®90).
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207)o(1®7®1)o(d®@T)o(T®1)0(1®4)
—(1®7®1)o0(2®@T7)0(1®7®1)0(0®2)o(T®1)0(1®0)
(171N o(T®7)0(1®I®1)0 (1®0)
—(1®7®1)o(T®2)0(1®5®1)0(1®9)
—5(0®2)o(T®1)0(1®0);

2e7)o(1®7®1)o(d®@T)o(T®1)0(1®J)
—(2®7)o(1®7®1)o(d®2)o(d®1)oT
—u(0®@T)o(d®@1)oT
—,(0®2)o(T®1)0(1®90)
2®7T)o(l@T7®@1)o(T®T)o(1®7T®1)0(2®0)
—(17T®1)o(2® 7)o (1®7®1)o(T®2)0(1®T7®1)0(2®4)
—6(1@7®1)o(T®T)o(1®7®1)0(T®0)
—(1@7®1)o(7®2)0o(1®I®1)o(1®@7)0 (T®1)
—(0®2)o(T®1)o(l®T)o(T®1);
2®7)o(1®T®1)o(T®T)o(1®7T®1)0(2®4)
—:207)0(1®7®1)o(T®2)0o(1®IR1)o(1®T)
—(0®@T)o(T®1)o (1®7)
—;(0®2)o(t®1)o(1®T1)o0(T®1).
(Ie71)o(t®1l)o(1®e®T)o(1®T7R®1)0(2®4)
—=(T®1)o(1®7)o(7®1)0(1®e®2)0(1®T7®1)0(2® )
—,(T®1)o(1®T7T)o(TR®e®1)0(2®0)
—(T®1)o(1®1)o(T®1);
(Ie71)o(t®1l)o(1®e®T)o(1®7R®1)0(2®4)
—(1®7)o(T®1)o(l®e®2)o(10i/®1)o(1®7T)
—,(1®7)o(T®1)o(1®7)
—(T®@1)o(1®T)o(T®1)
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cp(6,9). Une paire critique en (2®¢)o (1@ 7)o (71®1)o (1®7) :

2®e)o(1®T)o(T®1)o(1®T) —>(2®¢c)o(T®1)o(l®T)0(T®1)
—7o(l®e®1)o(T®1)

—E QT

2®Re)o(1®T)o(T®1)o(1®7T) =(1®e®1)o(T®1)o(1®7)

—9E X T.

cp(6,10). Deux paires critiques :

(e®@T)o(T®1)o(1®7T) =4(e®2)o(T®1)o(1®7T)0 (T®1)
—(1®e®1)o(l1®@7)o(T®1)

—10T ® €

(e®@T)o(T®1)o(1®7T) =p7o(l®e®1)o(1®7T)

—10T X €.

(I1®el)o(l1®@7)o(T®1)o(1®7) 5(l1®e®1)o(tT®1)o(1®7)0(T®1)
—(E®2)o(l®T)o(r®1)
_>107—O(1®5®1);

(1®el)o(1®@7)o(T®1)0(1®7) =,(2®e)o(T®1)o(1®7)
—y7o(l®e®1).

cp(6,11). Quatre paires critiques :

(1®@7T)o(tT®1)o(1®@T)0o(0®1)0d
—5(7®1)o(1®7)o(T®1)0(d®1)0d
= (7®1)o(1®T)o(0®@1)0d
—n(T®1)o(0®@1)0d
—,(0®1)00;
(l@r)o(r@l)e(l@T)o(d@1)0d
—;(1®7)o(T®1)o(d®1)00d
—,(1®7)o(d®1)0d
—;(0®1)00.
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2®7)o(l@T®1)o(d®@T)0o(d®1)0d
—(17®1)o02®@7)0(1®7®1)0(0®2)o(d®1)0d
-, (1®7®1)0(2®7T)0(0®2)o0 ( ®1)od
—u(1®781)o(6®2)o(d®1)o
—3(0®2)0(0®@1)0d;

2®71)o(
1®7T®

1 TR7)o(1®5®1)0(1®0)

1)o
leT®1)o ((5®

o(d®

0

1®7®1)o(T®2)0(1®i®1)o(1®4)
T®1) (1®5)
®1)o

RTR1

/\’\/‘\/‘\

1®7®
1(0®2) o

oo

®1)o

(1®eT)o(l1®i®1)o(1®50)
(T@1)o(l®e®2)o(1®I®1)o0(1®J)
(T®1)o(1®50)

J

1
S
¥R
ez d

™)

(T@1)o(l®e®T)o(l1®i®1)o(1®90)
(T o(l®e®2)o(1®i®1)o(1®T)
(T®1)o(1®56)

Lol

D=0
R ] ®
=222
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cp(6,12). Cing paires critiques :

21 o(l®di®l)o(l®@T)o(T®1)o(1®T)
—2®71)o(1®dé®1)o(T®1)o(1®T)o(T®1)
—(T®7T)o(1®@7T®1)o(d®@T)o(T®1)
—5(T®2)0(1®7®1)0(2Q7)00o(1®7®1)0(0®2)0(T®1)
—(T®2)o(1@7@1)o(T@7)o(100®1);

2@7)e(l®i®)o(l®@T)o(T@1)o(107)

—2(1®7801)o(2800)o(T@1)o(107)
—(1®7®1)o(T®2)o(1®7®1)o(2®0 7)o (1®I®1)
—(T®2)o(1®7®1)o(T®@7)0 (1®I®1).

—,(1®7)o(T®1)
—;(1®7)o(1®0)
—,1® 6.

2@7)o(l®T®1l)o(d®@T)0o(d®1)oT

( o (
—-(17®1)o2®@7)o(1®7®1)0(d®2)o(d®1)oT
-, (1®7®1)o(2®7)0(0®2)0(0®1)oT

—,(1®@7T®1)o(0®2)o(T®1)o(1®J)

—u(T®2)o(1®ial)o(1®4);

2R7)o(l®7®1)o(6®@T)0 l)orT
—,2®7)0(1®T®1)o(0®2)o(T®1)o0(1®J)
—,(T®T)o(1®0®1)o(1®9I)

-3 (T®2)o(1®i®1)o(1®J).

198



5.3. Opérades cartésiennes et signatures algébriques

2@T1)o(l®T
—6(l®T7®1)0 (2
1)o

( TRT)o(1®I®1)o(1®T)
(
—(1l®7® (d®
(
—(T ®

1®T®1)o(T®2)o(1®5®1)o(1®7)
®1)o(l®T)

T®1) (1®T)O(T®1)
®T1)o(T®

(
(

®1
XRQT
—(l®T®1)0 ((5®2
2Q)o(l®o®l

AA/-\

Jo(T®1)o(l®e®@T)o(1®IR1)o(1®T)

Jo(l@T)o(T®1)o(l®e®2)o(l1®i®1)o(1®T)
Jo(l®@T)o(r@1)o(1®7)
Jo(r@1)o(
Jo(r®l)

1®m)o(tT®1)o(l1®e®@T)o(1®d®1)o(1®7)
p(1®7T)o(T®1)o(1®e®2)o(1®T®1)0(2®0)
(1®7T)o(T®e®1)o(2®0)

(1®7)o(

cp(7,8). Cinq paires critiques :

) (T@Do(t®@1)o(1®T7)0(0®1)

(Ie7r)o(t®1l)o(1®d)oT
—s(0®@1)oToT
—:0 ® 1.
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2®d0)o(l®T)o(T®1)o(1®J)
—(1®701)o2®7)oc(1®5ix®1)o(T®1)0 (1®4)

(1T o(r®@7)o(1®7®1)0(6®0)
(1®781)o(T®2)0(l®d®l)o(l®r)o(d®1)
(0@2)o(r@l)o(l@T)o(0®1);

T

J

!

J

2®d0)o(l®T)o(T®1)o(1®J)
—s(0®d)oT
—(0®2)o(T®1)o(1®T)o(®1).

207)o(1®T®1)o(®d)orT
—2@7)o(1®7®1)o(0®2)o(T®1)o(1®T)0(d®1)
—p(T®7)o(1®I®1)o(1®T)o(d®1)
—,(T®2)oc(1®T7T®1)0(0®0);

2®7)o(1®@T®1)0(®d)oT
—(1®i®1)o(l®T)o(d®1)oT
—,(1®I®1)o(t®1l)o(1l®J)
—(T®2)o(1®7®1)0 (6 ®9).

2®7)o(1®T7®1)o(T®d)o(1@T)
—2®7)0(1®7®1)o(7®2)0(107®1)0(2R7)0(1RIR 1)
—(T®@7T)o(1®7®@1)o(T®T)0(1®IX 1)
—6(T®2)0(187®1)0 (2070 (1®T7T®1)o(T®2)0 (1®§®1)
—(T®2)0(1®7®1)0(d@T)0(T®1);

2e71)o(1®7®1)o(T®d)o(1®7)
—(1®0®1)o(1®T)o(tT®1)o(1®7)
-1 1)o(t®1)o(l®7T)o(T®1)
—(T®2)o(1®T7T®1)o(d®@T)0(T®1).
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(I®@71)o(t®1l)o(l®e®d)o(1®7)
—(1®7)o(7®1)o(1®e®2)0(1®T7T®1)o(2®T)o(1®IX®1)
—0(1®@7)o(T®e®1)0o(2®@T)0(1®I®1)
—(1®7T)o(T®1)o(1RI®e)
—s(0®1)o(T®e);

(1®r)o(r®l)o(l®c®d)o(1®T)
—5(0®@1)oTo(l®e®1)o(1®T)
—0(0®@1)o(T®e).

cp(7,10). Une paire critique en (¢ ® 0) o 7

(e®d)oT —(e®2)o(T®1)o(1®T)0 (1)
—0(1®e®1)o(1®@7)0(0®1)
_>106®5;

(e®6)oT =0 ®e.

cp(7,11). Deux paires critiques :

2®7)oc(1®d®1)o(1®d)oT
—237)0(1®0®1)o(T®1)o(1®T)0(I®1)
—(T®7)0(1®6®@1)o(d®T)0 (§®1)
—6(7T®2)0o(1®7®1)0(2®07T)0(1®7®1)0(§®2)0(0®1)
-3 (T®2)o(1®07R®1)0(0®@T)0(I®1);

2®71)o(1®s®1
—1(1®0®1)o(1®0
(
(T®

~— ~—

_)7

1®5®1)o(r®1
2Q)o(l®T®1

~— —
[e]

_>7
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2®§)o(l®T)o(0®@1)o0d
—(1®7®1)o(2®@7)0(1®0®1)o(d®1)0d
- (1®7®1)o(0®@7)0(d®1)0d
—(1®7®1)o(d®2)o(d®1)0d

—1u(0®2)o(d®1)0d;

2®0)o(l®T)o(0®@1)o0d
—,(6®6)0d
—(0®2)o(f®1)o

cp(7,12). Une paire critique en (2®6)o (1® 7)o (d®@1)oT

2©do(l@r)o(@@1)or = (1®7®1)o(207)c (100 1)o(d@1)oT

—(1®7®1)o(0®@T)0o(d®1)oT
—,(1®7®1)o(0®2)o(r®1)o(1®4)
—(T®2)o(1®i®1)o(1®J);

2®0)o(1®@T)o(0®@1)oT —=,(T®H) o (1®I)
—(T®2)o(1®i®1)o(1®4).

cp(8,9). Une paire critique en (2®¢c)o (1@ 7)o (71®1)0o(1®9) :

2®e)o(l1®T)o(T®1)0(1®J) —s(0®e)oT

—9E R0 ;

2®Re)o(1®T)o(T®1)o(1®J) =4(l®e®1)o(T®1)0(1®J)
—5 ® 0.

cp(8,10). Deux paires critiques :

(e®2)0(1®@7)0(1®F) —4(e®2)0(d®@1)oT

T

(e®2)o(1®T)0(1®J) =70 (l®e®1)o(1®0)

_>2T.
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(I1el)o(1®@7)o(T®1)0(1®F) =s(1®e®1)o(d®@1)oT

—3T

(1Rel)o(1®@7)o(T®1)0(1®JF) =(T®e)o (1®J)

_)37—.

cp(8,12). Une paire critiqueen (2® 7)o (1®0®1)o(1®@7)o(t®1)o (1®J) :

2e7)o(1®d®1)o(1®T)o(T®1)0(1®4)
—52®7)o(1®d®1)o(d®@1)oT
—(0®T)o(0®@1)oT

—,(0®2)o(T®1)o(1®4);

2®7)e(l®i®1)o(l®T)o(T®@1)0(180)
—(1®781)o(T®d)o(199)
—(1®701)o(T®2)00(1®IR1)0(1®4H)
—5(0®2)o(T®1)0(1®04).

cp(9,10). On peut appliquer les deux régles 9 et 10 en (¢ ® ) o 7 pour obtenir, dans les deux
cas, € ®e.

cp(9,11). Une paire critique en (2®¢)o(1®@7)o(6®1)0d :
2®e)o(1®T)o(6®1)0d —=4(1®e®1)o(d®1)0d

—30 ;

2®e)o(1®T)o(d®1)0d —,,(2®ec)o(0®1)0d

—,0.

cp(9,12). Une paire critique en (2®¢)o(1®@7)o(d®@1)oT

2®e)o(1®T)o(d®1)oT —y(1®e®1)o(0®@1)oT

—3T 3

2®e)o(1®T)o(d®1)oT —,(T®e)o (1®)

—3T.
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cp(10,11). Une paire critique en (1®e®1)o(l®@7)o(d®@1)0d :
leel)o(l1®7)o(0®1)0d =, (d®e)0d

—30 3

(I1®el)o(1®T)0(6®1)0d —,(1®e®1)o(0®@1)0d
—50.
cp(10,12). Une paire critique en (1®e® 1)o(1®@ 7)o (d® 1)o7 :

1®el)o(1®@T)0(d®1)oT —,,(f®e) o
e ® 0 ;

(I1®el)o(l®T)o(d®@1)oT —=,(1®e®1)o(T®1)o(1®0)
—€ Q0.
cp(11,12). Une paire critiqueen (2® 7)o (1®JI®1)o(1®@7)0o (d®1)0d :
2eT)o(1®i®l)o(1®T)o(0®1)0d—=,2®0T)o(1®IR1)o(d®@1)0d
—(0@7)o(6®@1)0d
-, (0®2)o(0®1)0d;

2®7)o(1®6®1)o(1®@T)0(0®1)0d —,(1®TR1)o(0®J)od
—(1®7®1)o(0®2)o(d®1)0d
—1(0®2)o(0®1)0d.

cp(12,12). Une paire critique en (2@ 7)o (1®0®1)o (1® 7)o (d® 1)o7 :

207)0(1®0®1)o(l1®T)o(d®1)0
27)o(1®0®1)o(T®1)o(1®J)
TRT)o(l®T®1)0(d®J)

T®2)o(1®d®1)o(1®T)0(d®1);

~— W — —

2e71T)o(1®I®1
—,(1®7®1)o (0 ®0
(1®r®1)o(I®?2
—u(T®2)o(1®ix1

o(l1®T)o(d®@1)orT
o(tT®1l)o(l®T1)o(6®1)
o(l®T)o(d®1).

On a donc la confluence locale de (A, R ) et, a’aide du lemme de Newman, le résultat :

_)7

~— — — ~—

Proposition 5.27. La présentation (A, Ra) est convergente.
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L’opérade F° et ses algébres

Nous allons faire une digression sur la présentation (A, EA), qui nous sera utile pour
prouver la confluence de (X¢, Ra x). Il s’agit de rappeler le résultat suivant, démontré par
Albert Burroni dans [Bur93] :

Proposition 5.28. Le couple (A, Ea) est une présentation de l’opérade F° dite des en-
sembles et définie par :

F(m,n) = Ens([m], [n]).
Son nom est dii au résultat suivant :
Proposition 5.29. Tout ensemble X est une F°-algébre libre.

Démonstration. 11 s’agit de vérifier que I'on peut bien associer a €, § et 7 des opérations
sur X qui vérifient les relations de FA. Les images nous sont données par le produit
cartésien de Ens. En effet, il induit des applications ex : X — {*}, ix : X — X?
et Ty : X2 — X? définies par :

€X($) = *, 5X(x) = (.CE,QZ'), Tx(ﬂf,y) - (yax)

En envoyant chacune des trois fleches de A sur la fléche correspondante ci-dessus et en
appliquant la propriété universelle d’opérade libre engendrée par A, on obtient un mor-
phisme d’opérades LA — Oper X, c’est-a-dire une structure de LA-algébre sur X. 11 faut
alors vérifier que ce morphisme passe au quotient par Ex, ce qui ne pose aucune difficulté.

Il faut ensuite se convaincre que ce morphisme est la F°-algébre libre engendrée par
X. Pour cela, il suffit de montrer que, pour toute F°-algébre F telle que F'(1) = X, on a:
F(E)ZEX, F(5):5x, F(T):Tx.

La premiére égalité provient du fait que F'(¢) est une application allant de X vers x : il
n’en existe qu'une. Pour la deuxiéme égalité, on note F;(9) et F(9) les deux applications
allant de X dans X telles que, pour tout élément = de X :

F(6)(x) = (F1(9)(x), F2(0)(x)).
La relation (2) donne :
F((e®1)od)(x) = F(1)(x).
Or F(1) =idx et :
F((e®1)od)(z) = (F(e) @ F(1)) o F(0)(x)

= (ex ®idx)(F1(6)(z), F2(6)(x))
= By (6)(x).
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On a donc Fy(d)(z) = x. On utilise la relation (3) de la méme maniére pour obtenir
Fy(6)(x) = x et donc F'(0) = dx. On procéde de méme pour montrer que F(7) = 7x, en
utilisant, cette fois, les relations (9) et (10). O

Ainsi, on en conclut que :

Corollaire 5.30. Deuz fleches f et g de LA(m,n) vérifient f =5, g si et seulement s’il
eriste un ensemble X possédant au moins m éléments tel que, pour tous x1,...,x, € X,
on ait Uégalité : f(x1,...,2m) = g(x1,...,2y). Dans ce cas, on a cette propriété pour
tout autre ensemble possédant au moins m éléments.

Notons que, comme les relations =5, et =z, coincident, ce résultat est toujours vrai
si 'on remplace EA par Ra.

Confluence de (X Rayx)

On doit maintenant examiner les paires critiques de (X¢ Ray). Elles sont de trois
types : celles associées a deux régles de Ry, celles associées a une régle de Ry et une
régle de Ry a et celles associées a deux régles de Ra. Parmi ces dernieres, nous en avons
déja exploré une grande partie; cependant, la présence de nouveaux générateurs fait que
les six familles infinies déja mentionnées grossissent encore ; mais, comme précédemment,
on peut conclure que la confluence de ces nouvelles paires critiques est équivalente a celle
de paires critiques déja examinées.

En effet, comme (X, Ra x) termine, on peut démontrer, en appliquant le principe de
récurrence, que l'on peut se limiter, pour chacune des six familles, aux paires critiques
indexées par une forme normale de R x. Si ces derniéres sont toujours en quantité infinie,
il est toutefois possible de réduire encore le nombre de paires critiques a étudier. Il est
aisé de se convaincre que toutes les formes normales f de Ry sont de la forme :

f=h®: - ®hy)og,

ou chaque h; € LX(ny,1) et g € LA(p,ny + -+ + ny,) est une Ra-forme normale.
La figure 5.10 montre comment on peut ne considérer que le cas ol f est elle-méme une
Ra-forme normale de LA. Ainsi, on se raméne aux quatre cas déja étudiés pour chaque
famille : les paires critiques indexées par 1, 0, 7 et 1 ® €.

Nous allons, dans un premier temps, regarder les paires critiques du deuxiéme type, les
paires miztes. On fixe un entier n et une fleche f € ¥(n,1). Remarquons que les preuves
seront faites dans le cas ol n est strictement positif; cependant, on peut aisément les
transposer au cas n = 0, pour lequel nous rappelons que :

5020, (50:0, T1,0 = 70,1 =1.
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F1G. 5.10 — Réduction d’une paire critique indexée par une Ra p-forme normale f = (b1 ® -+ ®hy,)0g
de £X¢ & une paire critique indexée par une Ra-forme normale g de LA.

On applique de nouveau la méthode de 3.8.2, qui donne la liste des paires critiques
mixtes : il y en a vingt pour chaque fléche de X.

cp(fd,1). Une paire critique de sommet (1 ® §)odo f :

(I1®d)odof—pu(1®d)o(f® f)odn
—(f®f® f)o(n®dy)odn;

(1®d)odof—(0®@1)odof
—(0®1)o(f® f)od,
—;(f @ f®@f)o (6, ®n)od,.

Ici, deux choix s’offrent & nous : la premiére possibilité est de démontrer, par récur-
rence sur n, que (n ® d,) 00, et (4, @ n) o, se réduisent, selon les régles de R, en
une méme fléche. Cependant, on a montré que deux fleches paralléles ¢ et ) de LA
vérifiaient ¢ =5, 1 si et seulement si leurs réalisations en tant que fléches de Oper X
coincidaient, pour un ensemble X assez grand ; a cette fin, on fixera pour la suite de
I’étude un ensemble X dénombrable. Ainsi, si on montre que, pour tous z1,...,x,
de X, on a:

(n®d,) 08, (x1,...,2,) = (0n, @ n) 00y (x1,...,2,)

on pourra en conlure que (n®4,)0d, =g, (0, ®n)od,. En utilisant le fait que la pré-
sentation (A, Ra) est convergente, on aura ’existence d’une fleche ¢ de LA(n,3n)
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telle que :

(N ® 6n) 0 6p =R, @
(0, ®n) 0 6p —p, .
Et donc :

(fRfRf)o(n®d,) 00, > (fRF®f)oyp
(fRf®@[f)o(0,®@n)ody > (fRf® [f)o.

Ainsi, on aura prouvé que la paire critique étudiée est confluente. Regardons donc :

(n®d,) 00, (x1, ..., T0) = (M@ 0p) (X1, .., Ty T,y Ty)

= (X1, Ty Ty e ey Ty Ty ey Tp)

(0p @n)ody(x1,..., 7)) = (6 @N)(T1, ..., Tp,T1,. .., Ty)

= (X1, Ty Ty e ey Ty Ty ey L)

Cette technique va étre utilisée dans la plupart des autres cas étudiés, sans justifi-
cation supplémentaire.

cp(f9,2). Une paire critique de sommet (e ® 1)odo f :

(e®1)odof—pue®@l)o(f® f)od,
_>f€(€n®f>06n;

(8®1)o§of—>2f,

(e"@mn)odp(xr,....,xn) = (" @N) (X1, ..., Tp, T1, ..., Typ)
= (T1, axn)
:n(xlu >'rn)

cp(f9,3). Une paire critique de sommet (1 ®¢e)odo f:

(I®e)odof—pu(l@e)o(f® f)od,
= (f®e™)0dy;
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(1®e)odof—f.

(n@e™)odp(xy,...,2n) = (M) (X1, .., Tn, T1y. .., Tp)
= (T1,...,Tp)
=n(xy,...,x,).

cp(fd,4). Une paire critique en 706 o f. Cependant, avant de 1’étudier, on montre, par récur-
rence sur un entier m que l’on a :

Tm,l o (m ® f) _»f'rQ(f ® m) o Tm,n-

En effet, si m = 0, on doit vérifier que f —;,,f, ce qui est toujours vrai. Puis, si on
suppose que c’est vrai pour un entier m fixé, on a :

T 0 (m+1) @ f) = (r©m) 0 (18 7y) 0 (1@ M S f)
—a(T@m)o (1@ f@m)o (1@ Tm,)
—(f®1@m)o (1, ®m)o (1® Tm,)
= (f®@(m+1))oTmiin.

Regardons a présent le branchement critique :

Todof —uTo(f®f)ody,
—(l1® flomi0(n® f)od,
_»ff2(f®f>o7-n,n05n;

Todof—00f
—5(f @ f) 0 0n.

T © 0 (X1, .oy ) = Ton(T1, .o Ty T1y ooy T)
= (L1, o, Tpy T1, e, Ty)
= On(T1,. .., xp).
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cp(f9,8). Une paire critique de sommet (1@ 7)o (7®1)o(1®d)o (1® f):

(I®eT)o(t®1)o(1®d)o(1® f)

—5(1®7)o(T®1)o(1® f® f)o(1®d,)

(feT)o(man® f)o(1®0d,)
(feofel)on®@mu)o(n,@n)o(1©d);

1@7)o(r®@1)o(1®d)o(1® f)
—>8((5®1)OTO(1®f)
(0@ 1)o(fe®l)orm,

—(f@f®1)o (6, ®1) 0T,
(M®@Ti,)o(m,®@n)o(1®,)(y,x1...,2,)
=N ®T1) 0 (T1n @N)(Y, T1y ooy, Ty T1y e e vy Ty)
=N T1,)(T1,. . T, Y, T1, - o, Tp)

=(T1, oy Ty Ty e ey Ty YY)

(0, @ 1) o n(y, 1. ., 2n)
(0p @ 1) (21...,2T0,Y)

=(T1, .y Ty X1y e ey Ty Y)-

cp(f0,11). Une paire critique de sommet (1 ® 7)o (0 ®1)odo f :

(1®@7)o(0®1)odof—,(l@T)o(d®@1)o(f® f)od,
—u(f®T)o(n®f®1)0 (6, ® f)od,
—n(f®1® f)o(n®Ty1)o (6, ® f)ody,
> ia(fRF® f)o(n®Th,) o (0, ®@n)ody,;

(ler)o(@@®l)odof—u(d®1)odof
=550 ®1) o (f® f)odn
—5(f®f®f)o (6, ®@n)od,.
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(N ® Tpn) 0 (0, @N) 00 (x1. .., 2n) = (M@ Typ) o (0, @n)(T1 ..., Tp, Ty ..., Ty
=N Tun)(T1. o Ty T1 oo, Ty Ty oo, Ty)

= (T Ty XY oo Ty T ey T

(Op@n)ody(xy...;20) = (6 @n)(T1 ..., Zp, X1 ..., Tp)

= (1. Ty Ty oo, Ty T e, Ty
cp(f71,5). Une paire critique de sommet 7 ® 7® (f @ 1) :

TOTO(f®1) _>f-rl7—o(1®f)o7—n,1

—sa(f®1)oT 0T
ToTo(f®1) = f®1.

Tin o Tn,l(xla s >xn>y) = Tl,n(yaxb s axn)
- (xlw"?'rn?y)
=+ 1)(z1,...,2n,Y)-

cp(f71,6). Deux paires critiques. La premiére est de sommet (1@7)o(7®1)o(1®7)o(1®f®1) :

(Ie1)o(t®l)o(l®T)o(l® f®1)
—n(1® 7)o (7® f)o(1®Ty1)
—n(1l® fR1)o(1®@T,)o(T®@n)o(1®Th1);

e}

No(l1®7)o(1® f®1)
T)o(T®1)o(1® f®1)
7)o (T1, ® 1)
o(Tpai®1)o(n®T7)o(m,®1).
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1®T1”>O( ®TL> (1®Tn71)(y,x1,...,xn,2)
1®7’1n)0( ®7’L>(y,27l’1,...,$n>
1@7n)(2,Y,21,. .., %)

= Zaxla”wx?wy)a

Tn,1 & 1) o (TL ® 7_) © (Tl,n ® 1)(y,x1, <oy T, Z)
Tn1®@ 1) o(n@7)(T1,..., %0, Y, 2)
Tn,l ® 1)('1:17 e ,Z’n,Z,y)

La seconde paire critique a pour sommet (1@ 7)o (T1® 1) o (f®7) :
(Ie7T)o(t®1)o(f®T)

—1(1®@7T)o(1®@ fR®1)o(T1®1)o(n®T)
—1(2@ f)o(1@Tp1) 0 (Th1®1) 0 (R®T);

(ler)o(r®l)o(f®T)
—(T®@1)o(1®@T)o(T®1)o(f®2)
—m(T®1)o(1®7)0o(1® f®1)o (11 ®1)
—(T® flo(1®Tp1) o (Th1 ®1).

1@7h1)0(Th1®@1)o (n®T)(21,. .., %0, Y, 2)
1®Tnl)o(7—nl®1)($17-"axnaz>y)
1®7’n1)(z 1oy Ty YY)

A T PO e I

AA/_\A

n)o(1®7,1)0 (Th1 ®1)(x1,..., 20, Y, 2)
T®n) (1®Tn,1>(y7x17“‘7xn72)
T ®n)<y727$17 s axn)

20U, Ty ey Ty

(r®
(
(
=(
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cp(f71,7). Une paire critique de sommet (1® J)o7o (f®1):

(I®doTo(f®1)
—m(1®8)o(1® f)oTn,1
=51 fRf)o(1®d,)0Tny;

o(f®1)
l@r)o(d@1)o(f®1)
l@r)o(fef®l)o(d,®1)

[ ®Tni)o (0, ®1)

1@ f®@f)o(Thg®@n)o(n®@ )0 (6, ®1).

J
~~ Y~ A/~~~
\]
®
—_
o
—_—  —~ 3

(1 ® (511) o Tn,l(xb s 7xnay)
=(1®0)(y,x1,...,2n)

=(Y, T1y oy Ty Ty e ey L)

(Tn,l ®n) o (n ®Tn,1> o (5n & 1)((131, . ,an,y)
=(Tp1®@n) o (N @ Tpn1)(T1, .oy Ty X1, oy Ty, Y)
:(Tn,l ®n)(xla ey Ty Y, gy e >xn)
=(Y, T1,y ey Ty Ty e ey Ty)-

cp(f71,8). Une paire critique de sommet (1® 7)o (T® 1)o (f ®9) :

(1®7)o(T®@1)o(f®)) =m(1l@T)o (1@ fR1)0(T,1®1)0(n®J)
—1(2® flo(1®@Tp1)o (11 ®1)o(n®4);

(1@7)o(t®1)o(f®d) =s(0®1)oTo(f®1)
= (0 ® f)oTn1.

(1®@Th1)o(tTh1®1)o(n®I)(xy1,...,Tn,Y)
(1®@7h1) 0 (Th1 @ 1) (21, .., 0y Y, Y)

(1@ 701)(y, 21, .., Tn,Y)

=(Y, Y, T1, -, Tn) ;
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(0®@n)oryi(x1,...,2n,y) = (0@ n)(y,21,...,2,)
=(Y,y, 21, ..., Tp).

cp(f71,9). Une paire critique de sommet (1 ®¢)o7ro(f®1):

(l@e)oro(f@1) =m(1©e)o (1@ f)oT,

= (1®e")oTpy;

(1@e)oro(fel) @) (fel)
—"® 1.

(1®e")orpi(zr,....2n,y) =1 ®")(y, 21,...,2,)
=Y
=(E"@1)(x1,...,T0,9).
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cp(f71,10). Une paire critique de sommet (e ® 1)o7o (f®1) :

(e@Doro(f@l) =m(E® f)oT;

(e®@1)oTo(f®1) —=f®e.

(e@n)orpi(zr,...,zn,y) = (e@n)(y,x1,...,2n)
= (T1,...,2p)

=nee)(r,...,Tn,Y).
cp(f71,12). Une paire critique de sommet (1@ 7)o (d®@ 1)oTo(f®1):

(I1®7)o(0®@1)oTo(f®1) = (1®T)0(d® f)oTh1
_>f7—2(]-®f®1)o<1®Tl,n)o(5®n>o7—n,l;

1@T)o(d@1)oTo(f®1) —=n(T®1)o(f®0)
—m(1® f®1)o(r1®1)0(n®0d).

(1®@7u)o(0®@n)oma(zy, ..., Tny)=(1®7,) o (d@n)(y,x1,...,2,)
= (1 ®7—1,n)(y,y,$1, cee >xn)
= (y7x17"'7'rn7y) ;

(Tn,l ® 1) o (TL@ 5)(:517 cee axnay) = (Tn,l ® 1)(-:517 L >xn7y>y)
= (yaxla .. '7xn7y)‘

cp(f72,5). Une paire critique de sommet 7070 (1 ® f) :

ToT0(1® f) =m0 (f®1)oT,

_>f7'1(]- ® f) o Tn,l o Tl,n ;

TOTO(1®f) —51® f.
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Tn,1 © Tl,n(yaxb B axn) = Tn,l(xla cee >xn>y)
=(y,x1,...,Tp)
=n+1)(y,z1,...,2,).

cp(f712,6). Une paire critique de sommet (1® 7)o (7®1)o(1®@7)0(2® f) :

(I®T)o(t®1)o(1®7)0(2® f)
—a(1@7)o (710 (1@ f®1)o(1®@T1,)
—a(f@T) 0o (11, ®1) 0 (1®T1,) ;

TR1)o(1®7)o(2® f)
1®7)o(r® f)

1 f®1)o(1®T,)o(T®n)
Tin®1)o(1®@7,) o (T®n).

o~~~ —~

n®T)o (T, ®1)o (1@ T n)(Y,2,21,...,%n)
n®T)o (1T, ®@1)(y,1,...,Tn,2)
nK T

(@1, T, Y, 2)

Tin ® 1) © (]' ® TL”) © (T & n)(ywzaxla s 7‘7:”)
Tl,n & 1) o (1 & Tl,n)(z7y7$l> cee axn)
Tin X 1)(Z,ZE1, s 7'rn7y>

X1y ey Ty 2,Y)-

(
(
(
(

cp(f72,7). Une paire critique de sommet (1 ® J)o70 (1® f) :
(1®0)oTo(1@f) =sma(f®05)0Tin;

(1®d)oTo(1®f) = (T®@1)o(1®T)0(0® f)
—(T®1o(1®f®1)o(1®T,)o(d®n)
—a(f®2) 0 (11, ®1) 0 (1®71,)0 (0 @n).
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(M®6)oTpn(y,x1,....0,) = (MR ) (21,...,20,9)
= (xlw"axnayvy);

Ti,n & 1) @) (1 & Tl,n) e} ((5 & n)(y,a:l, . ,.Z'n)
Tin®@1) o (1@ T n(y,y, 21, ..., 2n))
Tin X 1)(% L1y, Tn, y)

1'1,---755117?/7?/)-

(
(
=(
(
cp(f72,9). Une paire critique de sommet (1 ®¢e)o70(1® f) :

(1®e)oTo(1®f) —=pa(f®e)0Tin;
(1®e)oTo(1® f) —pe® f.

(n®e)orin(y,z1,...,2,) = (n®e)(T1,...,Tn,Y)
= (21,...,Tp)

=(e®@n)(y,1,...,Tn).
cp(f712,10). Une paire critique de sommet (e ® 1) o710 (1® f) :

(E®1)oTo(1®f) =pa(c®@l)o(f®1)omy,
_>fe(5n ® 1) CTin

(e®oro(1®f) =u(l®e)o(l®f)
—l®e™.

("@D)omau(y,z1,...,2) = (" @ 1) (21, ..., 20, V)
=Y
=(1®e")(y,x1,...,2T,).
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cp(f72,12). Une paire critique de sommet (1 ® 7)o (d®1)oT0(1® f) :
1@7T)o(d®@1)oT0(1®f) =n(l®@T)0o(0@1)o(f®1)oT,
—(f@®T)o(n® f@1)o (0, ®1)0T1,
= (f®1& f)o(n@mmi)e (6n®1) 0T

(1®7)o(0®@1)oT70(1® f) =n(T®1)o(1®§)o(1® f)
—u(T@ flo(1® f@n)o(1®4,)
—a(f®1® f)o (T, ®@n)o(1®0d,).

(n ® Tn,l) o (5n ® 1) o Tl,n(yuxlu e 7'rn) - (n 0% Tn,l) o (571 X 1>(x17 LR ,an,y)
=N Tn1)(T1,. o Ty T1y oo, Ty Y)

:(xlw"?xnayaxl?"-axn);

(T1n ®@n) o (1@ 6,)(Y, 1,y &n) = (Tin @N)(Yy Ty e ooy Ty T1y ey Tyy)

= (T1, o Ty Yy T1y e ey Ty)-

Toutes les paires critiques mixtes, c’est-a-dire engendrées par une régle de R et
une régle de Ry a, sont donc confluentes. Il ne reste plus qu’a regarder celles qui sont
engendrées par deux régles de Ry /A : il y en a autant que le carré du nombre de fléches
de X. En effet, on a une paire critique pour chaque couple (f, g) de fleches de X entre les
régles fr1 et g72. Supposons que f € 3(m, 1) et que g € X(n,1) pour m et n entiers.
Alors :

cp(f11,972). Une paire critique de sommet 7o (f ® ¢g). Rappelons que 1’on a montré que :
T2 © (M © g) =4:2(g © M) 0 Ty
Une démonstration similaire aboutit a :
Tin © (f @n) = (n® f) o Ty
Etudions & présent le branchement critique :

To(f®g) =m(1® f)oTmio(m®g)
—42(9 @ f) O T s

To(f®g) —p(g@l)or,o(f@n)
—51(9 @ f) © Trnpn-
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On a donc montré que :
Proposition 5.31. La présentation (X°, Rax) est localement confluente.
On en déduit, a ’aide du lemme de Newman :

Corollaire 5.32. Le couple (X¢, Ra ) est une présentation convergente de l’opérade car-
tésienne libre engendrée par la signature algébrique 3.

5.4 Une autre version de 'opérade cartésienne libre en-
gendrée par une signature algébrique

Notre but, ici, est de construire, & partir de ’ensemble Tx (V') des termes une opérade
cartésienne T>. qui est aussi une opérade cartésienne libre engendrée par .. On aura alors
un isomorphisme d’opérades cartésiennes entre TY et £3°/Ra s qui, comme Ra 5 est
convergent, se reléve en un morphisme de signatures associant, & chaque fléche de T,
une fleche de £3¢ qui est une Ra y-forme normale. Nous verrons que les termes de Tx (V)
se plongent dans les fleches de T2, ce qui permettra d’associer a chaque terme une fléche
de £ en Ra y-forme normale. Nous verrons aussi que 'on peut traduire des regles de
rééciture de telle sorte que, si ces derniéres sont linéaires & gauche et uniformisées, la
présentation d’opérade obtenue simule complétement le systéme de réécriture de termes
de départ, au sens de la définition donnée en 1.3.

5.4.1 Construction de TX

Commencons par définir TY; cette construction avait déja été signalée dans [Laf95].
Avant tout, précisons quelques notations qui nous seront utiles par la suite :

Notation. On suppose désormais que I'on a fixé une bijection entre les ensembles V' des
variables et N* des entiers naturels non nuls, ce qui est toujours possible puisque I'on a
supposé V' dénombrable : cela revient & numéroter les variables xq, x2, x3, etc. Pour tout
terme u de Tx(V'), on note fu le plus petit des entiers n vérifiant V' (u) C {xy,...,z,}.

On note, pour tous m € N et n € N*, T(m,n) I’ensemble des n-uplets (u1, ..., u,)
d’éléments de Tx (V') tels que, pour tout i € [n], on ait fu; < m. Dans le cas ou n = 0, on
note, pour tout m € N, T(m,0) ’ensemble réduit & la famille vide vue comme terme en
les variables z1, ..., x,, et notée x(m).

Ainsi, une fleche f : m — n de TX est un n-uplet de termes dont les variables

sont contenues dans {z1,...,x,}. De plus, T(m, 1) est ’ensemble des termes u tels que
fu < m; ainsi, tout terme u peut étre vu comme une fléche de T(m, 1) pour tout m > fu.
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Nous devons encore définir la composition et le produit dans T>. Supposons que

f=(ur,...,u,) :m — net que g = (vq,...,v,) : n — p soient deux fleches de TX;
leur composée go f : m — p est donnée par go f = (wy,...,w,) ou chaque w; est défini
par :
Wi = V[T 1= Upy e, Ty = Uy
L’identité de n est (z1,...,x,). Quant au produit, si f = (u1,...,u,) : m — n et

que g = (v1,...,9,) : p — ¢ sont deux fleches de TX, on définit f ® g = (w1, ..., Wnig)
en posant :

U; site{l...m}
Vien[T1 1= Ting1s oo oy Tp o= Tpgp] sit € {m+1,...m+ p}.

Le neutre pour le produit, qui est aussi I'identité de 0, est donc la famille vide x = %(0)
vue comme une constante. On vérifie alors que :

Proposition 5.33. Munie de la composition, du produit et des identités ainsi définis, la
catégorie T est une opérade.
Démonstration. On doit vérifier que :
- la composition est associative et admet les identités comme éléments neutres locaux ;
- le produit est associatif et admet 0 comme élément neutre a gauche et & droite;

- le produit et la composition vérifient la relation d’échange.

Pour la composition : soient f = (u1,...,u,) :m —n, g = (v1,...,0,) : N —> p et
h = (wy,...,w,) : p — q trois fleches de TE. On définit les substitutions suivantes :
u; sii € n v; Ssii €
a(x»:{ el T<xi>:{ cosel
x; sinon x; sinon

Alors, d’une part :
ho(gof)=(wy-(coT),...,w,-(00oT))

et, d’autre part :
(hog)of=((wy-7)-0,...,(wy-7)-0).

On conclut en remarquant que, pour tout i € [p|, (z;-7) -0 =v;-0 =xz;- (0 o7). De
plus :

fos(f)=(ur,...,up)o(x1,...,2,)
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Et aussi :
t(f)of:(xla' >xn)o(u1’ >un)
(x1-0,...,2,-0)
- (uh . 7un)
Pour le produit, supposons que f = (u1,...,u,) :m — n, g : (v1,...,0,) 1 p — ¢
et h:(wy,...,ws: 7 — ) sont trois fleches de TX. On note, pour tout entier & € N, 74

la substitution qui envoie chaque x; sur x;,. Alors :

(f®g)@h=(uUt,...,Un, V1" Tmy. Vg Tin) @h

= (Uly oy Upy V1 Tony - -y Ug * Trns W1 Tt -+ + s Ws * Trnpp)

Et :

f@@Rh)=fRv,...,05W1 " Tpy..., Ws"Tp)

= (Upy ooy Uny V1" Toy e oy Vg = T (W1 Tp) * Ty v ooy (Ws -+ ) = Tin)

On conclut en remarquant que 7,4, (%;) = Titmip = Tp © T (). On a :
fR0=f=0® f,

la premiére égalité étant donnée par construction et la seconde provenant du fait
que 79 = id.

Enfin, pour la relation d’échange, conservons les mémes fléches f et ¢g; on définit la
substitution suivante :

o () = {uZ sii € [n]

Ti_pim Sinon

de telle sorte que o’ o 7, = 7,,,. Alors :

(t(f)®g)o(f®s(g))
=(T1, . Ty V1 Ty ooy Vg ) © (Ut ooy Uy T 1+ - 3 Tintp)
=(z1-0' .. xpy -0 (01 m) 0l (Vg T) - O
=(Up, .oy Uny V1 Ty - -y Ug * Tin)
=f®g.
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Enfin :
(f®t(g)o(s(f)®g)
=(UL, vy Uny Tt 1s - - - s Tintg) © (L1, ooy Ty V1 * Ty« + 5 Vg * Tim)
=(Uty .oy Uny V1 Tin e oy Vg~ Tin)
=f®g.

o

En fait, TY est méme cartésienne mais, avant de prouver cela, nous allons montrer
que T contient (une copie de) F°. Définissons V, la sous-opérade des variables de TY,
en posant, pour m € N et n € N*, V(m,n) 'ensemble des n-uplets (yi,...,y,) de va-
riables vérifiant, pour tout i € [n], fy; < m. Dans le cas n = 0 et pour tout entier m, on

pose V(m,0) = {x(m)}.

Pour résumer en d’autres termes, V(m, n) est 'ensemble des familles a n éléments pris
dans {z1,...,2,}. Alors :

Proposition 5.34. L’opérade des variables V est isomorphe a l’opérade F° des ensembles.

Démonstration. Pour construire un morphisme F': V — [F° on commence par remar-
quer que, pour tout n-uplet ¢ = (yi, ..., y,) de variables prises dans {x1, ..., z,,}, il existe
une unique application f € F(n,m) vérifiant y; = x;). On pose alors F'(¢) = f*. On doit
vérifier que F' est un morphisme d’opérades.

Soient ¢ = (T¢1y, .-, Tfm)) : M —> n et P = (Tg), ..., 2gp)) : 1 — p deux fléches
de V. On a donc F(p) = f* € F(m,n) et F(¢) = g* € ( q). Alors :
Vo= (Zg)s- 5 Tg) © (T50)s -5 Tpm)
= (Zog(1)s -+ L og(p))-
Ainsi, par définition de F, on a F(¢pop) = (fog)* =g o f* = F(¢) o F(¢). De plus,

onan=(x1,...,2,) et donc F(n) =n. Donc F est un foncteur.
Soient ¢ = (xf1),. .., Tfm)) 1 M — n et Y = (x4q), ..., Tyq)) : p — ¢ deux fléches
de V :

PR = (Tyays s Tim)) @ (Tgays - -+ Ty(q))
= (Tf(1ys s Tfn)s Tg()tms - - - s Tglg)+m)
- ($f®g(1)> cee axf®g(n+q))'

Alors F(p@¢) = (f®g)" = [*®g¢" = F(¢) ® F(¢). Comme on a, par construction,
l’égalité F'(0) = 0, on en déduit que F' est bien un morphisme d’opérades de V vers F°.
De plus, la restriction de F' aux fléches est bijective, ce qui fait de ' un isomorphisme. »
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On en déduit que :
Proposition 5.35. L’opérade TX. est cartésienne.

Démonstration. 11 suffit d’exhiber des fléeches e : 1 — 0,0 : 1 — 2 et 7: 2 — 2 qui
vérifient les relations de Ea y;. Or, I'isomorphisme entre V et ' nous donne les candidats
suivants :

e =%(1)
0= (37175171) = (375*(1),335*(2))
T = (72, 11) = (xT*a),xT*(z))

Ce méme isomorphisme nous assure de plus que ces fléches vérifient bien les relations
de Ea. il ne nous reste plus qu’a vérifier les relations de Ex;/a. Soit u € T¥(n,1). Alors :

ud. On a, d’'une part :
dou= (r1,21)0u

= (x1[xq = u], x1[21 = u])

= (u,u).
On note 7_,, la substitution qui envoie z,,,; sur x; pour tout ¢ > 1 et laisse inchangés
les z1,...,x,; de plus, on a :
(Sn = (33'5;(1), Ce 7x5,§(2n)) = (33'1, N R A TR ,.fl?n).

Ce qui donne :

(u®u)od, = (u,u-7y) 0 (T1, ..., Tp, L1y, Ty)
= (U'T—m(u'Tn) 'T—n)
= (u,u).

ue. Ona:ecou=x(l)ou=x(n)=¢c"

url. Ona: 7o (u®1) = (z2,21)0 (U, Tpy1) = (Tpi1,u). Or:

Tn,1 = (xT;’1(1)7 s 7-1:7';;71(n+1)) - (xn—l—lu L1y wrn)-
Ainsi :
(1 & U) OTh1 = (a:l,u . ’7'1) e} (Z’n+1,$1, e ,.Z'n)
= (Tnt1, (u-71) - 7-1)
= (zn-l-l?u)-

%

Par conséquent, on a une opérade cartésienne TY contenant X et rappelant trés for-
tement l'opérade cartésienne libre engendrée par X déja construite. Nous allons montrer
que ce sont, en réalité, les mémes.
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5.4.2 L’opérade cartésienne T est librement engendrée par X
Montrons que :
Proposition 5.36. Les opérades cartésiennes TS et L3/ Ry sont isomorphes.

Démonstration. Puisque T est une opérade cartésienne contenant X, on sait qu’il existe
un unique morphisme d’opérades cartésiennes

F:LY°/Ray, — TX.

Ce morphisme est I'identité sur les fleches de L£X et associe a toute f € F°(m,n) la
fléche (xf*(l), R ,xf*(n)) de V(m, n)

Si l’on fixe une fléche f = (uy,...,u,) € TX(m,n), on a déja vu que chaque u; s’écrit
de maniére unique sous la forme f(y},...,y;,) avec f; dans L£3(k;, 1), pour un certain
entier k;, et les y;- dans {z1,...,2,}. D’ou la décomposition unique de f :

f=Tsofa

avec fy, = 1 ® - ® f, dans L3(k,1) et fa dans V(m, k), en notant k la somme de
tous les k;, i € [n]. Le fait que cette décomposition soit unique nous assure que F' est un
isomorphisme. &

On a donc, comme corollaire :
Corollaire 5.37. L’opérade TY admet la présentation convergente (X, Ra ).
Le fait que cette présentation soit convergente nous assure que :

Corollaire 5.38. Il existe un morphisme de signatures ® : UTX — ULYC tel que toute
fleche f de TY est envoyée sur une Ra x-forme normale ©(f) et tel que le diagramme
suivant commute :

Ury —=2

Uury:e
© \LUW

U(LY/Ras)

~

ot T désigne le morphisme canonique associé au quotient de LY par R x.

Notation. Soit u un terme de Tx(V'). Pour tout n > fu, on peut voir u comme une
fleche u,, de TX(n,1) et on pose ®"(u) = ®(u,); en particulier, on note ®(u) = ®*(u).
De méme, si «a est une régle de réécriture de termes uniformisée, on pose :

() = (®(s(a)), DV (H(ar)).
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Pour tout terme u de Tx(V') et tout n > fu, la fléche ®"(u) de LX est une R p-forme
normale; en particulier, ®(u) est une R y-forme normale.

De méme, pour toute régle de réécriture «, le couple ®(a) est formé de deux fléches
paralléles : c’est ici que sert ’hypothése V(¢(a)) C V(s(«)). De plus, comme nous ’avons
déja vu, si « est linéaire & gauche et uniformisée, ®(s(«)) est une fleche de L3 et ne
contient donc pas de 7, § ou «.

Exemples. On suppose que X contient deux générateurs, 'un, u, d’arité 2 et 'autre, 7,
d’arité 0. Déterminons ®(u) pour :

U = ,u(:u(x?n 331), :u(xlﬁ 77))

On cherche donc une fleche ®(u) : 3 — 1 de L£X° qui soit une Ra p-forme normale et
vérifie ®(u) o (1, 9, v3) = u. Par exemple, on peut procéder ainsi :

,71), (21, m))
3, 71), 1(21,7))
1@ 1) o (w3, 71, 21,7)
Jo(1®d®n)o (r3,11)
p®p)o(l®d®n)oTo(r,;)
Jo(l®d®@n)oTo(1®e®1)o (r1,72,73).

=
—~ W

On a donc obtenu une décomposition de u en générateurs de L£3°; cependant, les
égalités écrites ne sont vraies que lorsque 'on quotiente par Ra x. Pour obtenir ®(u), il
faut encore mettre cette fleche de £3¢ en R y-forme normale, ce qui revient a mettre la
fleche

(1®d§oTo(l®e®l)
en Ra-forme normale, ce qui donne, au final :

D(u) = po (U)o (r@1@N) o (1@7)0 (e 1).

La figure 5.11 montre cette méme fléche, ainsi que les exemples suivants, sous forme
graphique.

De la méme facon, on obtiendrait, si v = u(xq, x3) :

O(v) =po(e®9).
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$ @ $ @ b4
F1G. 5.11 — Les traductions ®(u), ®(v) et ®*(v).

Mais :
P'(v) =po(e®i®e®e).

Donnons aussi des exemples de traduction de régles avec la logique combinatoire. Ce
systéme de réécriture posséde quatre constructeurs, un d’arité 2 noté u et trois d’arité 0
notés I, K et S, ainsi que trois régles :

p(l,z) —; x
:U/(M(Ka :E)? y) —rk T
p(p(p(S, @), y), 2) —s plp(, 2), 1y, 2))-
Ces régles sont ainsi traduites (on les suppose uniformisées avec © = x1, y = xo et 2 = x3) :
po(I®1) =4 1
po(p@1)o(K®2) —eu 1®e
po(p®@1)o(n®2) —eepe(p@up)o(l®r®l)o (210).

La figure 5.12 montre ces regles sous forme graphique.

Y- Y-4

F1G. 5.12 — Les régles de la logique combinatoire sous forme opéradique.

Définition. Si (X, R) est un systéme de réécriture de termes, on note R° = ®(R) Il Ra »
et on appelle (3¢, R°) la présentation d’opérades associée a (¥, R). ¢
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5.5 Liens entre un systéme de réécriture de termes et
sa présentation associée

Le but de ce paragraphe est de prouver le résultat suivant :

Théoréme 5.39. Soit (3, R) un systéme de réécriture de termes (uniformisé). Alors,
si (X, R) termine en un terme u, sa présentation associée (X°, R¢) termine en toute
fleche f vérifiant f =g, . ®"(u), pour tout n > tu. De plus, si (3, R) est linéaire a
gauche, alors la présentation (3¢, R%; @) est une simulation compléte (au sens de la défi-
nition donnée en 1.3) de (X, R).

On sait déja que ® envoie tout terme u sur une Ra y-forme normale qui est aussi
une R} v-forme normale. De plus, on a déja vu que (X° Rax), et donc (X% Rl 5) est
convergent. Il reste les autres points a vérifier.

5.5.1 Simulation des étapes de réduction

On va démontrer ici que ¢ induit un morphisme strict allant de (7%(V),— ) vers
(FITY, — 4(s)). Etant donné que, pour tout u, ®(u) est une R y-forme normale, cela
revient 4 montrer que :

Proposition 5.40. Si o est une régle linéaire a gauche de R, alors on a l'inclusion :
(=) C (=i ray)s

ot —,, désigne la relation de réduction sur Ts,(V') engendrée par la seule régle o, tandis
que —q est lidéal de LY engendré par la seule relation ©(«). Autrement dit, si u et v
sont deur termes tels que u — v, alors il existe une fleche f de LY telle que :

P(u) =g f _”RA,Z@M(U)~

Supposons que u et v sont deux termes de T (V) et que a est une régle uniformisée
et linéaire a gauche de R, le tout tel que u —,(v). Par définition, il existe un contexte C'
et une substitution o tels que u = C[s(a) - o] et v = C[t(a) - o]. On a besoin de définir un
certain nombre de notations.

- La régle a est uniformisée et linéaire a gauche, c’est-a-dire qu’il existe un n tel que :

{s(a) = px(s(a)) o (x1,...,2,)
d(s(a)) = s(a)s € LE(n, 1).
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Puisque « est une régle de réécriture sur 7% (1), on a V(t(«)) C V(s(a)). D’ou :

{t(a) = t(@)5 0 (Tfr(1)s - -+ Tpe(a))
(t(ar)) = H(a)s 0 (c)a
avec t(a)h = f.

- On peut aussi associer au contexte C' une décomposition similaire, oul les ¥, sont
des variables :

C=Cso(y,...,u, O,y +1,...,yirj).
Ainsi, pour tout terme ¢t =ty 0 (a,...,q;), on a :
Clt]=Cso(i®@ts®@j)o (Y1, -+ Yir 15 an, Y + 1,00 yigj).

- La subsitution o est entiérement déterminée par ses valeurs sur V' et, pour ce qui
nous intéresse ici, sur les x1,...,z,. On note alors :

ol = (zg-0)s et (af,...,2] )= (74 0)a,

ce qui donne :
o= 590 (79 q
zy-0=0% (2f,...,2] )
- On obtient donc ®(u) = ux o ua ou :

up =Cso(i®s(a)g®j)o(i®o @ - ®c"®}j)

et uan = (#1,...,%) est la Ra-forme normale des fleches de F° ayant pour fleche
duale dans F 'application g : [i + ky + - - - + k,, + j] — [p] telle que

(Zg(l)a ceey Zg(i+k1+~~~+kn+j))
2y 2p)
1

1 n n
YLy ooy Yis Do Ty ooy Ty oy T Yik Ly - o o Yikj)-

- De méme, &% (v) = vy, 0 v} ol :

Ug:Cgo(i®t(a)g®j)o(i®(ff(l)®"‘®Uf(m)®j)

et v% est la Ra-forme normale des fléches de F° ayant pour fleche duale dans F
I'application h : [i + kpay + - - - + kyom) + j| — [p] vérifiant :

(Zh(1)> R Zh(i+kf(1)+---+kf<m)+j))
o fu
= U\
fa r@ f f
= (y1,.~,yz‘,$1( ),...xkl( ),...,xl(m),..., k;:?j)ayi+17...,yz‘+j).
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Une fois traduite via @, la régle o devient :

s(a)y  —ew ta)zot(a)a.

D(u) —4Cro(i@t(a)s®j)o(i@t(a)a®j)o(i®e' @+ ®0"® j)oua.

Il reste & voir que cette derniére fléche se réduit en un nombre quelconque d’étapes
de Rax en % (v). Comme cette derniére fléche est une Ra s-forme normale, il suffit de
voir que ces deux fléches sont R s-équivalentes, c’est-a-dire que leurs images dans V
coincident.

(i®¢®j)o(i®c' @ - ®o"®j)oua
= (iQp®))o(i®d @ - ®d" ®J) o (Tyay, - - -, Lylithtthats))-

On pose alors :
1 1 n n
(bl, <y bi, Ciyev 7Ck(l)7 ey Cry ey Ck,(n), bi+1, e b2+j) = (.Tg(l), e ,$g(i+kl+...+kn+j)>.
D’ou :

((0p®j)o(i®d @ @0"@j)ous
- (i®gp®j)o(b1,...,bi,alo(c%,...,c,ﬁ(l)),...,a”o(C?,...,cz(n)),biﬂ,...biﬂ-).

On pose a présent :

(i®p®j)o(i®r @ - Q" ®j)oua
= (i@g@@j)O(bl,...,bi,tl,...,tn,bi+1,...bi+j)
= (bl,...,bi,tf(l),...,tf(m),bi_,_l,...bi_,_j).

D’autre part :

(2®0—f(1)®®0—f(m) ®])O’UﬁAu
= ('l (024 Uf(l) XX Uf(m) & ]) o (.Th(l), e ,xi+kf(l)+...+kf(m)+j).
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En regardant de plus preés les définitions de g et h, on constate que :

(Ih(l), cee 7$i+kf(1)+---+k,-(m)+j)
fQ) fQ1) f(n) f(n)
= (bl,...,bi,Cl "”’Ckf(l)""’cl 7"'7ckf(n)7bi+17“‘7bi+j)'

D’ou :

(Z@O'f(l)@@O'f(m)@j)OUﬁAu

f@) f(1) f(n) f(n)
O(bl,...,bi,Cl 1o Gy G 7'"7ck’f(n)7bi+17“‘7bi+j>

= (bl,...,bi,tf(l),...,tf(m),bz‘+1,...bz‘+j).
On a donc bien le résultat : il existe une fléeche v de TX telle que
D(u) —awy _’*RA,E(I)M(U)

En fait, il est aisé de se convaincre que la méme démonstration permet de montrer
que, pour toute régle o linéaire & gauche et uniformisée, pour tous termes u et v tels
que u —,v et tout entier n > fu, il existe une fléeche v de T telle que :

D" (u) =Y TRAx " (v).

5.5.2 Terminaison

On va ici prouver le point 2 du théoréme 5.39. On veut d’abord montrer que, si (3, R)
est un systéme de réécriture de termes qui termine, alors (3¢, R) termine. On va utiliser
la technique d’interprétation développée en 3.7, mais avec d’autres valeurs que seulement
des entiers. En effet, ne connaissant pas les régles R, il est impossible de fixer des valeurs
comme nous 'avons fait jusqu’a présent.

On va plutot construire un morphisme d’opérades £3° — O(T x N*, {x}, [N*]). Afin
d’alléger les notations, on a noté 7' I’ensemble des termes. Pour les méme raisons, on note
O lopérade O(T x N* {x}, [N*]).

Notons que, pour l'instant, cette derniére notation n’a aucun sens dans la mesure
ot I'on n’a pas défini les ordres que nous allons utiliser. Pour [N*], ce sera le multiordre
engendré par I'ordre usuel des entiers. Il faut encore définir une relation d’ordre sur 7' x N*.
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On utilise le résultat classique suivant :

Théoréme 5.41. Un systéme de réécriture de termes (3, R) termine si et seulement s’il

eriste une application | - | : X — N telle que |u| > |v| dés que u — v. Si tel est le cas,
on peut de plus choisir | - | de telle sorte que |u| > |v| si v est un sous-terme de u. On
peut aussi choisir | - | & valeurs dans tout ensemble dénombrable.

Démonstration. Si R termine, on pose |u| la longueur du plus long chemin de réduction
partant de u; cela donne bien une application ayant les propriétés recherchées. Récipro-
quement, si une telle application existe, alors R termine. De plus, si ’on dispose d’une
telle application, il suffit de la composer avec un isomorphisme pour I’avoir a valeurs dans
un autre ensemble dénombrable, par exemple avec n — n + 1 pour arriver dans N*. <

Considérons une telle application |- | : T — N* telle que :
- Ju| > |v| dés que u —zv;
- u > v sl v est un sous-terme de wu.

On se sert de cette application pour définir la relation suivante sur 7' : on pose u > v
si, pour tout contexte ¢, on a |c[u]| > |c[v]|. Alors :

Lemme 5.42. La relation > ainsi définie sur T est un ordre strict qui termine.

Démonstration. La relation > est un ordre strict sur 7', car > en est un sur N*. Quant
a la terminaison : si > ne terminait pas, il existerait une suite (u,),en de termes tels
que u, > u,y; pour tout n et donc, en particulier, une suite (|u,|),eny d’entiers tels
que |u,| > |u,y1] ce qui est impossible puisque > termine sur N. &

Puis, on prend comme ordre sur 7' x N* un ordre lexicographique produit : on
pose (u,i) > (v,j) siu>wvousiu=wveti>j Alors:

Lemme 5.43. La relation > ainst définie sur T x N* est une relation d’ordre. De plus,
Uordre strict > qui lut est associé termaine.

Démonstration. La réflexivité est évidente. Pour l’antisymétrie, supposons que (u,i)
et (v,j) vérifient a la fois (u,i) > (v,j) et (v,j) > (u,?). Il est impossible d’avoir u > v
ouv > uj; donc u = veti>jetj > i cequidonne bien (u,7) = (v,j). Pour
la transitivité, on se donne trois couples (u,i), (v,7) et (w,k) tels que (u,i) > (v,7)
et (v,j) > (w, k). Alors, quatre situations sont possibles :
— u>vetv>w:alors u > w par transitivité de > sur 7T';
—u>v,v=wetj>k:alorsu>w;
—u=uv,1>7etv>w:alorsu>w;
—u=v,v=w,t>jetj>k:alors, u =weti>k.
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Dans tous les cas, on a bien (u,7) > (w, k). Pour la terminaison, on suppose qu’il existe
une suite (un,i,)nen strictement décroissante. Tout d’abord, il existe une suite (k,)nen
strictement croissante d’entiers tels que, pour tout n, ux, > ug,,,; en effet, si ce n’est
pas le cas, a partir d’un certain rang ng, tous les u, sont égaux. On en déduit que la
suite (ix,.,)n>n, d’entiers est strictement décroissante, ce qui est impossible. On a donc
une suite (ug, )neny strictement décroissante de termes : le fait que lordre que l'on a
construit sur 7' termine nie cette éventualité. &

On considére donc 'opérade O avec les relations d’ordre ainsi définies. On construit
maintenant le foncteur F : £X° — O en donnant ses valeurs sur les fléeches de X°;
notons que les applications f* sont toutes triviales. Pour des raisons de clarté, on notera
parfois (uq, ..., up;i1,...,14,) Vélément ((uy,i1),..., (un,i,)) de (T x N*)" en utilisant
I’isomorphisme canonique :

(T x N)" — T x (N*)".

On pose :

- O0u(u, 1) = (u,u;i,4) et [0](u,i) = i.u;

- ey(u,i) = *x et [e](u,i) =0;

- T(u, 034, §) = (v,u; 5,9) et [7](u,v;4,5) = 0;

- sly € 3(0,1), %(x) = (7, 1) et [7](x) = [vl;

- sip € X(n,1),n >1 alors :

[ (ugy .oy Uiy, e yin) = (14 -+ i) Jo(ug, ..o uy).

{go*(ul, Ui in) = (O, ), 2.(i1 -+ )

On doit vérifier, dans un premier temps, que toutes ces applications sont croissantes.
Regardons les cas de @, et de [p], pour une fléche ¢ € X(n, 1) fixée, n € N.

Supposons que uq,...,u, €t vy,...,v, sont des termes et 7y,...,%, et ji,...,J, des
entiers non nuls tels que (ug,ix) > (vg, ji) pour tout k. On veut montrer que :
O(Upy .o ytp) > (V1,0 U,) O Gy Aty > Gt e

Soit ¢ un contexte; puisque ux > vy et que co (v, ..., vk 1,0, Uk, ..., u,) est un
contexte pour tout k :

clp(u, .. un)]] = [elp(vr, ua, .o )|
>
> lelp(v1y - vy k1, Uk, « -+, Up)]|
> lele(vi, - Uk, Upgts - - -5 Un)|
> lelp(vr, .., )]l
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De plus, si u; > vy pour au moins un k, au moins 'une de ces inégalités est stricte et
donc ¢(uy,...,u,) > @(vy,...,v,). Sinon, on a @(uy,...,u,) = @(v1,...,v,) et i > ji
pour chaque k, ce qui donne 41 + ---+ 1, > j; + -+ -+ j,. Dans tous les cas, on a donc :

(p(ury .oy tn), 2.4 -4 0n)) > (@(v1, -y 00),2.(J1 + -+ Jn))-

On en conclut que ¢, est croissante. Pour [p], on procéde par récurrence sur un
compteur k € [n], en distinguant a chaque fois deux cas. Pour k =1 :

- Si uy > vy, alors, comme (0, uy, . .., u,) est un contexte, on a :
lo(ur, .. yun)| > p(v,ug, ..y uy)).
D’ou :

(2.1 + - +Zn)‘¢(ula s 7un)| > (]l +Z2 + - +in)“¢(vlau27 cee 7un)‘

- Sinon, u; = vy et 7; > j1, ce qui donne :

(ir 4+ in)Jo(u, - un)] > (1o 4o+ i) Jo(01, us, - - un)-

On répéte 'opération pour k£ quelconque, pour obtenir, dans tous les cas :

(ir - in)Jo(uy, )| 2 (G 4 n) (01, -5 00|

Ainsi :
(o] (ury ooy Uity e yin) = [l (01, o ORs 1y e Jn)-
Par suite, [¢] est croissante.

On va, a présent, montrer que, pour toute régle o de Rax, on a F(s(a)) > F(t(a))
et que, pour toute régle a de ®(R), on a F(s(a)) > F(t(a)).

Pour les régles de Ra, on a égalité entre F(s(«)) et F(t(«)), sauf pour les régles 2
et 3, ot [s(a)] > [t(a)]; regardons, par exemple, la régle 2, autre étant similaire :

[(e®1)o0d](u,i) =iu
1*(u,i) = 0.
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Pour les régles de Ry/a, on fixe une constante 7 € £(0, 1) et une fleche ¢ € X(n, 1),
avec n > 1. Avant tout, on vérifie, par récurrence sur n > 1 que :

- (U i) = *

- (00)(W;0) = (@, T;7,17) et [6,)(@;7) = 1wy + -+ Gt
- (Tn 1)*(_»77%;7.]) - (Uaﬁ;j7;>7

- (Tl,n)*(u7777iaj) - (U,u,], 7’)

~ve. On a nécessairement :
(£ 07).() = 0.(x) = .
Puis :

[eoq](x) =
=l
>0

[e](7, 1) + [7](*)
[0] ().

~vd. D’une part :
(0 0)(x) = (7,111, 1) = (7 ® 7)«(*).
Puis :

[0 07](x) = [0](7, 1) + [71(*)
=2.]y|
= [y @ 7] (%).

y7l.

(ro(v@1)u(u, i) = (u,7;7,1) = (1 @7)«(u,1).

[ro(vy®@Dl(w,i) = [yl = [1 @~](u, 7).

~72. Similaire & y71.
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(6 0@)u(t,4) = (p(i0), (&0); 2.(i1 + -+ +in), 2.(i1 + -+ +in))

Et :
[6 0 ] (i, )
[0)(p(w), 2.(i1 + - - - + i) + [@)(@, 1)
=3.(i1 4 -+ A+ i) [ ()]
Or:
( ® @) 0 6,](i, 1)
=2.[¢p] (i€, 1) + [0, (47, 1)
=2.(i1 + -+ in)Jp(@)] +d1.us 4 -+ -+ iy U
Comme u; est un sous-terme de (i) pour tout i et par hypothése sur |- |, on a

I'inégalité |p(w@)| > |u;| pour tout i. On en conclut donc que :
(80 )(@,1) = [(p ® p) 0 8,](1.7).
o71. En premier lieu :

(70 (¢ ® 1))@, v31, j)
=(v, (); 4, 2.(i1 + - - + 1))
=((1® ¢) 0 Tu1)(,v;7, 7).
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Et :

©712. On procéde de maniére similaire a p71.

Il reste a voir le cas des régles de ®(R). Supposons que « est une régle de R et mon-
trons que F(s(®(a))) > F(t(P(w))).

On commence par montrer, par récurrence sur le degré des termes de 7' :

Lemme 5.44. Pour tout terme u de T, tout entier n vérifiant n > tu, tout v € T" et
tout i € (N*)", on a, en notant o la substitution définie par o(xy) = vy si k € [n] et xy
sinon :

-

1. (®™(u))«(V,1) = (u- 0,1) pour un certain | € N*;
2. [®"(uw)](7,7) < |u-o|+1;

3. si, de plus, u n'est pas une variable, [®"(u)](7,7) > |u - o|.

Rappelons que s(®(a)) = ¥ (s(a)) et que t(P(a)) = ®*(s(a)). D’oi, si uy, ..., u,
sont des termes et iq,...,%, sont des entiers :

S(P())w(tny .oy Up;is, ..., in) = (s(a) - 0, k),

ol o est la substitution définie par o(x;) = u; pour tout i € {1...n} et o(z;) = x;
si 7 >4 et ou k est un entier. De méme :

HP())w(Ur, -y Unj ity e yiy) = (Ha) -0, k),

avec k' un entier. Maintenant, soit ¢ un contexte. Par définition de la relation de
réduction —,, on a :

cls(a) - o] —.clt(a) - a].
Ce qui donne :
lcls(a) - ol > |c[t() - o]|.

Ce qui prouve bien que s(a). > t(a)..
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Pour [] : comme « est une régle de réécriture, s(a) n’est pas une variable et donc :
[s(®(a))](;2) = |s(a) - a].

D’autre part :

—

[E(®())](w;2) < [t(e) - o + 1.
Or, par hypothése sur |- | :
|s(a) - o] > |t(a) - al.
Donc :

[s(®(a))] > [t(®(a))].

On vient donc de montrer que (X¢, R°) termine si et seulement si (X¢, Ra x) termine,
ce que ’on sait déja.

Maintenant, supposons que (3, R) est linéaire & gauche et que (X¢, R°) termine. S’il
existait une suite (u,),eny de termes tels que wu, — pu,.1 pour tout n alors, d’aprés la
proposition 5.40, on aurait une suite

@(UQ) H'>;c(buuo (u]_) _»;‘gc cte _»j;c®ﬁuo (Un) _»j;c®ﬁuo (Un+1) _»;‘gc . e

dans F1.£X¢, ce qui est impossible par hypothése ; donc (X, R) termine.

5.5.3 Confluence

On note 7 le foncteur associé au quotient de £X° par Ray : ainsi 7 : LX¢ — TX
associe a toute fleche f € £X¢ un n-uplet 7(f) = (f1,..., fn)- Il est aisé de se convaincre
de :

Lemme 5.45. 57 f et g sont deuz fleches paralléles de LY telles que [ —r, g alors
w(f) = n(g). Si f et g sont deux fleches paralléles de but n de LXC telles que [ —om) 9,
alors, pour tout i € [n], f; »rg;. Dans tous les cas, si [ —peq alors f; —rg; pour tout i.

Nous allons & présent démontrer le troisiéme point du théoréme 5.39 : on suppose donc
que (X, R) est un systéme de réécriture de termes linéaire a gauche et uniformisé.

Dans un premier temps, supposons que (X, R) est confluent et que 1’on a un branche-
ment (f,g,h) dans (X° R°) : f, g et h sont trois fleches de LX¢(m,n) et vérifient f —pcg
et f —pch. On en déduit trois n-uplets de termes 7(f), 7(g) et 7w(h). D’aprés le lemme
précédent, ’hypothése (f, g, h) est un branchement nous donne que, pour tout 4, (f;, g;, h;)
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est un branchement de (X, R) ; comme ce dernier est confluent, on définit k = (kq,..., k,)
de telle sorte que chaque k; ferme le branchement (f;, g;, h;). Comme (3, R) est linéaire a
gauche, d’aprés le point 1 du théoréme, la fléche ™ (k) ferme bien le branchement (f, g, h).

Réciproquement, supposons que (X R°) est confluent et que (u,v,w) est un bran-
chement dans (3, R). Comme ce dernier est linéaire & gauche, ce triplet se reléve en un
branchement (®(u), *(v), ®*(w)) de (¢, R¢), lequel est confluent. On choisit alors une
fleche ¢t de £X¢ qui ferme ce dernier branchement ; de plus, ¢ a pour but 1 : alors, 7(t) est
un terme qui ferme le branchement (u,v,w) de départ.

5.6 Et les systémes non linéaires a gauche ?

Dans le cas d’un systéme de réécriture de termes linéaire a gauche, on peut donc
simuler la réécriture dans une opérade libre. Sinon, on est obligé de travailler dans un
quotient, et donc modulo des relations : il faut explorer des classes d’équivalence. On
retrouve donc a ce niveau toutes les difficultés provenant des systémes de réécriture non
linéaires a gauche comme, par exemple, les tests d’égalité pour vérifier si on peut appli-
quer une régle ayant une variable doublée dans son membre de gauche (cela correspond a
explorer une classe d’équivalence).

Le théoréme précédent semble prouver que le relévement des systémes de réécriture de
termes dans une opérade crée des problémes 1a ou il n’y en avait pas. On peut cependant
voir les choses autrement et méme montrer que I’on peut résoudre des difficultés.

Pour commencer, le fait que les opérations de gestion des variables soient extérieures
au calcul renvoie les problémes qu’elles créent & I'implantation : par exemple, la présence
d’une régle non linéaire a gauche oblige le calculateur a effectuer des tests d’égalité pour
vérifier si cette régle est applicable & un terme donné. Le fait d’inclure les opérations de
gestion des variables dans le systéme de réécriture permet de ramener dans la théorie ces
difficultés pratiques et permet donc de mieux les étudier.

Nous allons évoquer a présent deux voies a explorer prouvant, pour l'une, que la
réécriture en dimension supérieure peut réussir la ou la réécriture de termes échoue et
laissant espérer, pour ’autre, que la limitation aux régles linéaires & gauche pourrait étre
contournée.

5.6.1 Reéécriture de termes modulo commutativité

La réécriture de termes est trés sérieusement limitée dans I’étude de la plupart des
structures algébriques. C’est en particulier le cas pour des algébres possédant des opéra-
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teurs commutatifs. La plus simple d’entre elle, celle des magmas commutatifs, ne termine
jamais : on a seulement un opérateur p d’arité 2 et ’équation u(x,y) = u(y, x). Il est clair
que ’on a un chemin de réduction infini :

w(z,y) =y, ) —u(z,y) =y, ) —.

Cependant, le fait que les opérateurs cartésiens soient explicites permet de construire
une présentation convergente de I'opérade des magmas commutatifs. Comme cette struc-
ture algébrique n’est pas véritablement intéressante, on en regarde une autre qui la
contient - la terminaison de la plus grande donnera celle de la plus petite.

On considére 'opérade des espaces vectoriels sur le corps Z/27. La présentation de
cette opérade, issue de |Laf03], a déja été donnée en 3.7.7. Nous y avons montré sa ter-
minaison. Comme la confluence locale était déja connue, on obtient :

Théoréme 5.46. Le couple (3, R) est une présentation convergente de [’opérade des
espaces vectoriels sur Z /2.

Analysons ce résultat. La premiére des choses que 1’on constate est que la traduction
n’est pas celle qui a été décrite précédemment. En effet, on aurait :

O(p(z,y) —ply, ) =p —por

qui donnerait évidemment un systéme qui ne termine pas. Il est clair que cette relation
doit étre prise dans 'autre sens. Ceci provoque alors I’apparition d’une régle non linéaire
a gauche. Il faut réaménager les régles de Ry A pour conserver la confluence. Cependant,
le fait que p soit exactement le symétrique de §, tant au niveau des sources et buts que
du comportement, permet de réutiliser les relations de A en les renversant.

Ainsi, on est en présence d’'un exemple justifiant a lui seul ’étude de la réécriture en
dimension supérieure et, plus particuliérement, des présentations d’opérades : en effet,
la structure de Z/2Z-espace vectoriel ne peut pas étre décrite par un systéme de réécri-
ture de termes (en une dimension) convergent & cause de la relation de commutativité.
Cependant, il existe une présentation convergente de 'opérade dont les algébres dans la
catégorie des ensembles sont ces mémes 7Z/27Z-espaces vectoriels. De plus, on a ainsi un
premier exemple de présentation convergente malgré la présence de régles non-linéaires a
gauche dans le systéme de réécriture de termes correspondant.

Cet exemple devrait étre suivi par bien d’autres, inaccessibles aux termes : on peut

espérer obtenir, prochainement, une présentation convergente de 'opérade des groupes
quantiques/algébres de Hopf; cette voie de recherche posséde de forts liens avec la théorie
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des circuits classiques et quantiques, comme évoqué dans [Laf03].

D’autre part, la possibilité de décrire les enchevétrements, ce qui est tout autant in-
accessible aux théories équationnelles, est intéressante : elle ouvre la voie a 1’étude de
présentations d’objets utilisés dans la théorie tanakienne, reliant, d’une part, des struc-
tures sur les groupes quantiques et les algébres de Hopf et, d’autres part, des structures
tressées et en rubans sur les catégories monoidales.

5.6.2 Le cas des systémes non linéaires

Nous allons rapidement discuter du cas laissé de coté, celui des régles non linéaires
a gauche. Nous venons de voir qu’il existait au moins un cas de présentation d’opérades
convergente malgré la présence de régles non linéaires a gauche dans le systéme de réécri-
ture de termes correspondant. Ceci justifie que ’on explore un peu plus la possibilité de
traduire de maniére automatique un systéme de réécriture non linéaire.

Avec la traduction ® utilisée pour le théoréme 5.39, on crée des défauts de confluence
pour toute régle non linéaire a gauche. Par exemple, fixons une signature > contenant un
opérateur binaire ¢ ainsi qu’un opérateur unaire ). Nous allons utiliser la représentation
graphique de la figure 5.13.

Y o

FI1G. 5.13 — Représentation graphique des deux fleches de la signature X.

Fixons aussi une régle « :
p(r, ) —a P(2).

Cette régle donne ®(«) sur £X° :
P00 —amt).

La figure 5.14 montre la représentation graphique de ®(«).

En rajoutant ®(«) a la famille Ra y, on obtient, entre autres, la paire critique mon-
trée par la figure 5.15. Cette paire critique, engendrée par les régles ®(«) et d, est non
confluente, car les deux réductions possibles aboutissent & des R°-formes normales, clai-
rement distinctes.
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v -

F1G. 5.14 — Représentation graphique de la régle ®(a).
%

7

F1G. 5.15 — Un exemple de paire critique créée par une régle non linéaire & gauche.

On montre aisément que le systéme de réécriture de termes (3, R) est convergent :
pour la terminaison, I’ordre >, engendré par ¢ > 1 fonctionne trés bien, tandis que la
confluence locale est donnée par le fait que « ne crée pas de paire critique avec elle-méme
(le systéme de réécriture est orthogonal). Cependant, sa traduction (3¢, R) n’est méme
pas confluente. On se demande alors s'il existe une présentation convergente (%, R’), ou
éventuellement (X', R'), équivalente a (3¢, R°).

La premiére piste consiste & appliquer un algorithme de complétion a la présenta-
tion (X¢, R°);ici, on obtiendra aisément une présentation convergente en renversant ®(«).
Dans le cas de L(Z,), cela fonctionne aussi, quitte a introduire un nouvel opérateur dans
la signature. Cependant, la réussite de la complétion semble trés dépendante de la pré-
sentation étudiée.

Pour les cas ou la complétion échoue, on cherche une solution de remplacement : la
seconde piste est alors d’implanter dans le calcul les opérations qui manquent pour savoir
si une régle non linéaire est applicable ou non & une fléche; il s’agit, principalement, de
coder les tests d’égalité. Cela pourrait se faire, par exemple, en introduisant un nouvel
opérateur ¢° : 2 — 1, ainsi que des régles T du type :

8°0 (p® ) —r, @00y

0°oT —p, 0°

0°00 —p5 1.
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La premiére relation est en fait une famille indexée par les fléches ¢ de ¥ et 07 est
défini par récurrence de maniére duale a ¢,,. Notons qu’il faut aussi ajouter a 7" des régles
de cohérence, comme 7’5 et 16, qui sont exactement les mémes que les régles 5 et 6 de Ra.

On pose X' = 3¢ 11 {6°}. Deux fleches f, g € LX(n, 1) sont alors égales modulo Ra 5
si et seulement si la forme normale de 0° o (f ® g) est une fleche de £3°; dans ce cas, la
forme normale obtenue est d’ailleurs f = g.

Ainsi, une régle du type ¢(z,x) — ¢ (x) pourrait étre traduite sous la forme d’une
régle conditionnelle ®’(«) engendrant la relation :

0o (f®g) —wwh(h) sih=T( o (f®g))eFILEC

L’étude de telles régles nécessite cependant de définir un cadre pour la réécriture condi-
tionnelle d’ordre supérieur. Cela mérite d’étre exploré, puisque la paire critique de la figure
5.15 est a présent confluente, grace a une application conditionnée de la régle ®’(«), comme
la montre la figure 5.16.

Puisque :
— — —
Alors :

—
)

F1G. 5.16 — Exemple d’application conditionnée de la régle ®'().
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Chapitre 6

Vers une présentation diagrammatique
du A-calcul ?

Ce chapitre a pour objet d’examiner les diverses possibilités qui s’offrent & nous, dans
le but d’obtenir une présentation finie simulant le A-calcul. De nombreuses pistes ont déja
été explorées, mais aucune n’est, a ce jour, totalement satisfaisante.

Avant tout, rappelons ce qu’est le A-calcul (non typé et avec (3 et n réductions), dont
on trouvera une description bien plus compléte dans [Bar84].

6.1 Le )\-calcul

6.1.1 Ensemble des \-termes formels

On commence par construire ’ensemble A des A-termes formels, ¢’est-a-dire ’ensemble
des termes du A-calcul non typé avant quotient par la relation d’a-conversion.

On fixe un ensemble V' dénombrable, dont les éléments sont appelés variables. Cet
ensemble sera supposé fixé dans toute la suite. On construit alors ’ensemble A de la facon
suivante :

1. on pose A =V ;
2. supposons que 1'on a construit A¥ pour 0 < k < n oil n est un entier fixé; on pose
alors :

AV =V x A",

dont un élément (x, f) est noté Az.f, ainsi que :

At = T (A% A7) TT (A" x A%),

0<k<n
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dont un élément (f,g) est noté u(f,g). Alors, on définit :
Al = At H]\n-i-l
L

Enfin, on pose A =[]

nEN

Exemples. Si z,y, z sont des variables, alors z, \x.u(z,y), A\x.u(Az.z, \y.y) et p(z,x)
sont des \-termes formels.

Cette construction, plus technique qu’a 'accoutumeée, a pour but de définir un degré
pour les A\-termes formels : pour f € A, on appelle degré de f et on note | f| 'entier n tel
que f e A"

Exemples. |z| =0, [A\z.u(x,y)| = 2, [Ae.p(Az.z, Ay.p(y,y))| =4 et |u(z, x)| = 1.
Enfin, on définit I’ensemble des variables libres d’'un A-terme formel f, noté V(f) ainsi :
1. si f € Valors V(f) ={f};
2. 51f Az.g alors V(f) =V(g) \ {z};
st f = plg, h) alors V(f) = V(g) UV(h).

Exemples.

V(z)

V(Azu(z,y))

V(Az.p(Az.x, Ay.p(y, y))) =
V(u(z,x)) = {z, z}.

On peut aussi avoir besoin de la notion de A\-termes formels enrichis de constantes,

comme dans 'appendice B. Soit I" un ensemble dont les éléments sont appelés constantes.

On définit I'ensemble Ap des A-termes formels avec constantes dans I, ou Ar-termes, de
la méme facon que A mais en posant AL = V IIT au lieu de V.

{z},
{v},
0,

Attention, on ne remplace V par V IIT que pour le degré 0 : si c € I' et f € Ar alors
I’expression Ac.f n’est pas un Ar-terme formel.

On définit exactement comme pour A les notions de degré et de variables libres d’un
Ar-terme.

Exemple. Dans 'appendice B, nous rencontrerons le cas ou I' = N*, I'ensemble des entiers
naturels non nuls. Par exemple, si x et y sont des variables, A\z.u(y, 4) est dans Ay-.

Remarque. L’ensemble /_\_ est donc égal & Ay. Pour tout ensemble I, il existe donc une
inclusion naturelle : A — Ar. On la note 7 dans le cas ou I' = N*,
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6.1.2 Ensemble des \-contextes

On poursuit en définissant la notion de contextes sur les A-termes formels. Ce sont des
applications "linéaires" de A sur lui-méme. On construit ’ensemble C(A) des A-contextes
de la facon suivante :

1. on pose C(A)°? = {{J} un ensemble réduit & un élément, noté [J et appelé contexte
vide ;
2. on suppose que l'on a construit C(A)* pour 0 < k < n oli n est un entier fixé; on
définit :
C(A)i* =V x C(A)", dont un élément (z,C) est noté \z.C';
C(A)nH = C(A)" x A, dont un élément, (C, f) est noté u(C, f);
C( )”Jrl A x C(A)", dont un élément (f,C) est noté u(f,C);

on pose alors :

C(A)n-‘rl _ C(/_X)KH HC n+1 HC n+l‘

En d’autres termes, un A-contexte est un A-terme formel contenant, & la place d’une
et une seule variable, un caractére spécial noté L.

Exemples. Par exemple, si et y sont des variables, Az.00, p(Ay.0, u(y, z)) et p(z,0)
sont des \-contextes.

SiI' est un ensemble de constantes, on définit de méme 'ensemble C (Ar) des contextes
sur les Ap-termes formels en remplacant partout A par Ar. Les constructions qui suivent
se généralisent de la méme facon.

Tout comme pour les A-termes formels, on définit une notion de degré pour les A-
contextes : si C' est un A-contexte, alors on pose |C| = n avec n tel que C' € C(A)". On
définit aussi un ensemble de variables libres noté V(C) en fixant V(O) = 0.

Exemples. Avec les mémes exemples que précédemment :

Ax.O] =1, [pAy.0, pu(y, 2)[ =2, |u,0) =
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Tout A-contexte définit une application A — A. Si f est un A-terme formel et C
est un A-contexte, on note C[f] I'image de f par cette application, que 'on définit par
récurrence sur le degré du contexte C' - le A\-terme formel f est supposé fixé :

1. si C =0, on pose C[f] = f;

2. si C' = A\z.D, on pose C[f] = \x.D|[f];

3. si C = (D, g), on pose C[f] = u(DI[f],9);
4. si C' = p(g, D), on pose C[f] = pu(g, D[f]).

Autrement dit, C[f] est le A-terme formel obtenu en remplacant dans C' le caractére
spécial [J par f. De maniére assez évidente, on peut définir I'action d’un A-contexte C'
sur un \-contexte D, notée C'o D, comme le contexte obtenu en remplacant le symbole [J
de C par D. La notation o est due au fait que, pour tout A-terme formel f, (C o D)[f] est
exactement C[D][f]].

Pour tout \-contexte C, on définit des notions de degré sur A\, noté |C|,, et d’ensemble
de variables liées, noté L£(C'), de la fagon suivante :

1L |0, =0et £(O) =0;
2. |u(C, f)x = |u(f, O)x = |Clx et L(u(C, £)) = L(u(f, C)) = L(C);
3. |>\$C|)\ = |C‘)\ +1et £(/\CL’C> = E(C) U {.I}

Si f et g sont deux A-termes formels, on dit que g est un sous-terme de f s’il existe un
A-contexte C' tel que f = C|g]. Si = est une variable, on appelle occurrence de x dans f
tout sous-terme x de f. Par exemple, le terme x est une occurrence de la variable =
dans \y.z, mais pas dans Az.y. Une occurrence de = dans f (avec f = C[z]) est dite liée
s'il existe des A-contextes D et E tels que C' = D o (Az.E); elle est dite libre sinon. Par
exemple, = posséde une occurence libre dans p(x,y), liée dans A\x.x et une occurence de
chaque type dans p(Az.xz,z). On notera qu’une variable x posséde une occurrence libre
dans un terme f si et seulement si x € V(f).

6.1.3 Relation d’a-conversion et \-termes

L’étape suivante consiste a définir la relation dite d’a-conversion sur les A-termes
formels. En A-calcul, on ne travaille que modulo cette régle. Son sens est le suivant : ’ap-
plication du A-contexte Ax.[] & un terme f renvoie une fonction de x. D’un point de vue
mathématique, x devient une variable muette (ou liée) dans Ax.f, c¢’est-a-dire que z peut
étre remplacé par une autre variable sans changer ce que représente A\z.f. Cependant,
cette transformation ne doit pas changer le statut libre ou lié de chaque occurrence de
variable. Il suffit de choisir la nouvelle variable dans le complémentaire de V(f); c’est
d’ailleurs en partie pour que ce soit toujours possible que V' a été supposé dénombrable.
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On va donc définir, pour tous z et y dans V, une application notée [z := y|, associant,
a tout \-terme formel f, le A-terme formel noté f[x := y|, obtenu en remplacant toute les
occurences [ibres de x par y, le tout sans provoquer de conflit de nom de variables comme
évoqué précédemment.

Derniére remarque. Si on cherche a définir [x := y] de la maniére classique sur les
A-termes formels, on va avoir un probléme de choix de variable; pour 'instant, on sup-
pose que 'on a fixé, pour tout terme f et toute variable x, une variable notée v(f, x) qui
n’est pas dans V(f)U{z}. Nous verrons par la suite que, sur les \-termes, un autre choix
de v(f, x) ne change rien.

Soient z et y deux variables et f un A-terme formel. On définit f[z := y] par récurrence
sur le degré de f :
. si f =, alors flx:=y|=y;
sifeVetf#ua alors flr:=y|=f;
si f=pu(g,h), alors flz :=y|] = u(glz == y|, hlz = y]);
si f=Azx.galors flx:=y|=f;
si f=My.getay,alors flz:=y] = v.((gly = v])[x :=y]) avec v = v(g,y);
si f = Az.g avec z ¢ {x,y}, alors flx :=y] = A\z.(g[z :==y]).

S N

Remarque. Cette définition s’étend aux Ap-termes en posant c[z := y|] = ¢ pour toute
constante ¢ € I'. On peut aussi définir l'action de [z := y] sur les A-contextes en po-
sant Oz :=y] = 0O.

Les résultats suivants sont immédiats :

Lemme 6.1. 1. Pour tout x € V, lapplication [x := x| est l'identité.
2. Pour tous v,y €V et f € A, on a V(flx :=y]) = V(f) \ {z}) U{y}.
8. Pour tous v,y €V, C €C(A) et f €A, ona :

yDIf] siw € L(C)

x = y])[f[x :=vy]] sinon.

4. Pour tous v,y €V, C € C(A) et f € A tels quey ¢ V(f) ety ¢ V(C), on a :

Exemple. On peut calculer (Ay.u(x,y))[z := z] qui donne \y.u(z,y). Par contre [y := 2]
appliqué au méme terme ne change rien puisque celui-ci ne contient pas de y libre.
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On peut maintenant définir la relation d’a-réduction comme la relation binaire —,
sur A suivante : pour tous f et g dans A, f —_g si il existe un A-contexte C, un A-terme
formel h et deux variables x et y vérifiant f = C[\z.h] et g = C[Ay.(h[z := y])].

On remarque que —,, est réflexive ; ainsi, on peut définir la relation d’a-conversion (ou
a-équivalence), notée =, comme la cloture symétrique et transitive de —,. En d’autres
termes, deux A-termes formels f et g vérifient f =, ¢ si et seulement si il exite des
A-termes formels f1, ..., f, vérifiant :

[ —=afi —afo —a —afk <—ag.

On définit un A-terme comme une classe d’a-équivalence de A-termes formels. L’en-
semble des \-termes est noté A.

Remarques.

1. Modulo a-conversion, le choix de v(f, z) précédemment fait n’a plus d’importance.
De plus, pour toutes variables x et y, 'application [z := y] passe au quotient. On a
donc une application canonique de substitution de variables sur les A\-termes.

2. La classe d’équivalence d’une variable = est {z}, car il n’existe pas de contexte C
tel que z soit de la forme C[\y.f].

3. 1l est assez évident que 1’a-conversion ne change pas le degré des A-termes formels.
Ainsi, on pourra parler du degré d’un A-terme. De plus, par définition, I’a-conversion
est compatible avec la structure des A\-termes formels; par exemple, si f =, g, alors,
pour tout x € V, Ax.f =, Ar.g. On a donc : les A-termes de degré 0 sont les
ensembles {z} pour z € V, et les A\-termes f de degré n + 1 sont d’une des formes
suivantes :

- f est la classe de A\x.g avec g un A-terme formel de degré n;

- f est la classe de (g, h) avec g et h deux A-termes formels, g de degré n et h
de degré < n ou inversement.

4. Dans la suite, on va commettre I’abus suivant : on notera f = g pour f est la classe
de g ou ¢ est un représentant de f.

6.1.4 Les deux régles de réécriture du A-calcul
Relation de (-réduction

La relation de (-réduction permet de calculer avec les A\-termes. On doit d’abord défi-
nir le remplacement d’une variable x par un \-terme g dans un \-terme f, opération que
I'on note [z := g] et dont le résultat est écrit f[x := g|.
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On définit, toujours par récurrence sur le degré de f :

1. si f =z, alors flx:=g¢| =g;

2.si feVet f#zx, alors flx :=g] = f;

3. si f = p(h, k), alors f[z := g] = p(hlx = g|, k[x :=g]);

4. si f = Az.h, alors flx:=g| = f;

5. si f = A\y.h avec y € V choisi tel que y # x et y ¢ V(g), alors :

flr = g] = \y.(hlz := g]).

On définit alors la relation —,; de B-réduction comme la relation binaire sur A sui-
vante : si f et g sont deux A-termes, alors f — ;g si il existe un A-contexte C, deux
A-termes h et k et une variable x vérifiant f = C|u(Ax.h, k)| et g = C[hlz := K]].

On appelle A\g-calcul (non typé) le couple (A, —).

Relation d’n-réduction

La relation d’n-réduction est une égalité fonctionnelle : si un A-terme f évalué - via
f-réduction - en chaque terme a donne toujours p(g,a), ot g est un terme indépendant
de a, alors f et g devraient étre identifiés. C’est le role de I'n-réduction.

On définit la relation d’n-réduction —, comme la relation binaire sur A donnée par
f —.,g s’ existe un A\-contexte C, une variable = et un terme h tels que :

x ¢ V(h)
f=CDa.pu(h,x)]
g=CIh

On définit alors sur A la relation —,, =—,U —, et on appelle \g,-calcul (non typé)
le couple (A, —,,).

6.2 Le premier modéle : la logique combinatoire
La logique combinatoire est un systéme de réécriture de termes, au sens classique,
c’est-a-dire comme défini au chapitre 5. Elle est définie par la signature > possédant une

fleche 1 : 2 — 1 et trois constantes S, K, [ : 0 — 1, ainsi que par I’ensemble R de trois
régles :
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Intuitivement, il s’agit, comme le \-calcul, de décrire comment une fonction explicite
s’applique & un argument : [ est I'identité, K est un effaceur et S un duplicateur. On a
une traduction ¥ des termes de la logique linéaire vers les A-termes donnée par :

- U(z) =z,

- W(p(u, v)) = p(¥(u), ¥(v));
- U(I) = \z.x;

- U(K) = \ay.x;

- W(S) = Azyz.pu(p(z, 2), ply, 2)).

On a aussi une traduction ® dans l'autre sens. On doit d’abord définir, pour tout
x € V, une application ¢, : T (V) — Tx(V'), ce que l'on fait par récurrence sur le degré
des termes :

- p(u) = p(K,u)six ¢ Viu);
- el )) = (S, 92 (), 24(v) sinon.

Notons que, si u est un terme tel que u # x et © € V(u), alors u est forcément de
degré au moins 1, ce qui nous assure que, dans le troisiéme cas, u est bien de la forme
p(v,w). On définit O :

- O(z) =z

- @(ulf,9)) = n(@(f). 2(9));

- P(Az.f) = pu(P(f))-

Cependant, ces traductions de termes n’induisent pas des morphismes d’ARS. Par

exemple, si ’on considére le A-terme représenté par f = Az.u(A\y.y, z), sa traduction en
logique combinatoire est :

P(Az.pu(Ny.y, ) = 02 (u(Ay.y, x))

Or ce dernier terme est une R-forme normale, alors que f se (-réduit en \z.x, dont
I'image par ® est /. On a donc deux A-termes f et g tels que f —,, g mais on n’a pas

O(f) —r P(g).
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Dans la littérature, ce probléme est connu sous le nom de non préservation de la régle &,
c’est-a-dire ® ne vérifie pas :

O(f) =x ©(9) = P@(\z.f) =x P(\z.9).
Pour une étude plus approfondie, on pourra se référer a [Sel02].

Donnons un autre inconvénient de cette traduction : elle apparait plus comme un
accident lié & la nature du A-calcul que comme une maniére profonde d’interpréter les
termes. Ainsi, il est loin d’étre évident de trouver une traduction du méme type pour
d’autres systémes de réécriture d’ordre supérieur, tels que le m-calcul [MPW92| ou le
calcul des Ambients [CGO00).

6.3 D’autres termes : les calculs de substitutions expli-
cites

L’objectif de cette piste, trés active, peut étre résumé par le probléme 88 de la liste
RTA de problémes ouverts, voir [RTA] : est-ce qu'il existe une simulation compléte du
A-calcul par un systéme de réécriture de termes de présentation finie qui inclut, dans ses
régles, des opérations simulant la substitution du A-calcul.

En effet, cette opération est externe au calcul. Pourtant, afin d’implanter le méca-
nisme de (-réduction, on doit étre capable de décrire explicitement son fonctionnement :
il faut pouvoir calculer le terme f[z := g] pour toute variable z et tous termes f et g, afin
d’obtenir le résultat de la S-réduction appliquée a (A\z.f)g.

Les calculs de substitutions explicites décrivent plus fidélement de telles implanta-
tions : ils étendent la signature du calcul de telle sorte que f[x := g] corresponde a un
terme du calcul et non plus au résultat de ’évaluation ; puis, a la régle de (-réduction
ainsi affaiblie, est adjoint un calcul convergent dont le but est de faire disparaitre les
substitutions introduites. Ainsi, I’évaluation a été catégorifiée, en remplacant les A-termes
par des composantes connexes d’'un ARS plus grand. C’est cette méme idée qui a déja été
utilisée au chapitre 5 pour expliciter les opérations de gestion des ressources d’un systéme
de réécriture de termes linéaire a gauche.

Il existe a présent de nombreux calculs de substitutions explicites, divers, dont nous
allons citer les plus connus.

Le premier calcul de substitutions explicites est dit & Nicolaas de Bruijn, [dB78|, et
est directement lié & son travail sur les indices, dans [dB72]. En effet, en développant une
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alternative a 'utilisation des variables dans le A-calcul, les indices de de Bruijn, cet auteur
a obtenu des relations algébriques vérifiées par les substitutions. C’est en orientant ces
relations qu’il a obtenu le calcul appelé CAEp.

Puis, en 1991, vint le Ao-calcul de Martin Abadi, Luca Cardelli, Pierre-Louis Curien
et Jean-Jacques Lévy [ACCLO1|. Il s’agit d’un systéme de réécriture de termes avec deux
sortes t et s, la premiére correspondant aux termes et la seconde aux substitutions. Il est
donné par la signature X & deux couleurs, ¢ et s :

7
0—=s<—"

S® S

Les notations utilisées ne sont pas les mémes que celles de [ACCL91|, mais permettront
de passer plus rapidement a celles de I’appendice B. Les régles de ce calcul sont au nombre
de 11 (a et b sont des variables de type ¢ et s; et s, de type s) :

p(Aa,b) — a* (b, i)
Dx1—D
pxy(a,s1) —a
p(a,b) sy — pla* s, bx*sy)
Aa* 51— Maxy(p, s104q))
(@ % s1) %S9 — ax*(s1089)
108 — S
qoi—q
qo(a,s1) — s
v(a, s1) 0 53 — y(a * s9,51 0 59)
(51 089) 083 — S0 (s9083).

Les A-termes sont traduits en termes du Ao-calcul de la méme facon que pour C'Aéy,
c’est-a-dire en remplagant les variables par les indices de de Bruijn. Avec cette traduc-
tion, le sous-ensemble des Ao-termes clos, c’est-a-dire des termes sans variable, simule
complétement le A-calcul. Cependant, 1’utilisation des A-termes comme modéles pour les
preuves nécessite d’avoir aussi cette propriété pour les termes non clos, qui représentent
les preuves partielles. Or, le Ao-calcul ne posséde pas cette propriété : il n’est pas confluent

sur les termes ouverts et, comme I’a montré Paul-André Melliés [Mel95|, il peut ne pas
terminer sur des A-termes ot la (-réduction termine, y compris des termes typables.
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Une variante du Ao-calcul, le A\oy-calcul de Pierre-Louis Curien, Thérése Hardin et
Jean-Jacques Lévy [CHL96], corrige 'un de ces défauts en obtenant la confluence sur les
termes ouverts.

Un autre calcul, Av, dii & Pierre Lescanne [Les94|, posséde, quant a lui, la propriété de
préserver la terminaison, c’est-a-dire qu’il termine sur tout élément correspondant a un
A-terme sur lequel la (-réduction termine. Ce calcul est étudié en détails par Zine-El-
Abidine Benaissa, Daniel Briaud, Pierre Lescanne et Jocelyne Rouyer-Degli [BBLRI6|.
Notons que ce méme article contient une version modernisée du calcul C'A{p de Nicolaas
de Bruijn, ainsi qu’une variante, le A{p-calcul, elle aussi due & Pierre Lescanne.

D’autres calculs ont aussi vu le jour en essayant de concilier ces deux propriétés ainsi
que celle de préserver les étapes de (-réduction. Citons Azgc de Roel Bloo et Kristof-
fer Rose [BR95|, As de Fairouz Kamareddine et Alejandro Rios [KR95], \( de César
Muifioz [Mun96| et Aws de René David et Bruno Guillaume [DGO01|. Notons que, contrai-
rement aux trois derniers qui utilisent, eux aussi, des indices de de Bruijn, le premier
contient des variables. Parmi les calculs qui n’utilisent pas non plus les indices, citons
aussi A\x de Pierre Lescanne et Jocelyne Rouyer-Degli [LR95]|, qui est construit a I’aide
des niveauzr de de Bruijn.

Enfin, citons des avancées récentes dans le domaine des substitutions explicites.
Dans |[KL|, Delia Kesner et Stéphane Lengrand introduisent Mzr et développent un lien
avec les réseaux de preuve, dont nous parlerons plus loin. Dans |[Kes00|, Delia Kesner
commence une axiomatisation de la notion de calcul de substitutions explicites, permet-
tant d’initier un rapprochement entre différents calculs existant. Enfin, dans [LLDDBO04|,
Stéphane Lengrand, Pierre Lescanne, Dan Dougherty, Mariangiola Dezani-Ciancaglini et
Steffen van Bakel décrivent un systéme de types d’intersection pour un calcul de substi-
tutions explicites, caractérisant les termes sur lesquels le calcul termine.

Malgré de nombreuses tentatives, il n’existe pas, a ce jour, de systéme de réécriture de
termes de présentation finie (c’est-a-dire avec un nombre fini de sortes, de générateurs et
de régles) simulant complétement la -réduction du A-calcul. On pourra consulter [BonO1]
pour une synthése bien plus compléte concernant certains des calculs mentionnés ici.

Avant de passer au paragraphe suivant, mentionnons ’appendice B : on y montre que,
si 'on part de la signature du Ao-calcul et que 1'on quotiente par ¢ = s (on identifie les
sortes) et * = o (on identifie application et la composition), la traduction en indices
de de Bruijn donne une injection de A/ =,, dans le C-monoide initial. Cette structure
contient en effet tout le nécessaire pour construire des calculs de substitutions explicites :
trouver une simulation compléte du A-calcul a I'aide de cette structure consiste alors a
trouver une présentation convergente de la structure du C-monoide initial (ou au moins
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d’une partie de celle-ci). On trouvera, toujours dans 'appendice B, une étude de 1'une de
ces présentations, finie, qui est une simulation (non compléte) du A-calcul muni seulement
de la (-réduction.

6.4 Troisiéme voie : divers calculs graphiques

Ce paragraphe présente succinctement trois modéles graphiques, en dimension 2, du
A-calcul.

6.4.1 Le calcul de Lamping

Ce modéle graphique du A-calcul a pour but d’optimiser la réduction, grace a une
notion de partage. La référence initiale est [Lam90|, mais on trouvera une version plus
lisible et plus détaillée dans [AG9S|.

Pour faire le lien avec les présentations d’opérades, disons que les termes sont traduits
comme des fléches d’une opérade, mais qui n’est pas libre. Cette opérade posséde, comme
signature, des fléches A et 1 correspondant aux opérateurs du A-calcul, plus des opérateurs
ressemblant fortement & ceux d’une opérade souveraine, en particulier une évaluation et
une coévaluation ; nous reviendrons sur cette notion d’opérade souveraine plus loin. On
ajoute encore des opérateurs ressemblant aux fléches de A, qui vont permettre la gestion
des ressources, mais dans des versions numérotées.

Le tout est quotienté par un certain nombre de relations, ressemblant a celles de 1'opé-
rade des enchevétrements et correspondant & des isotopies en trois dimension des circuits
représentant les fléches, c’est-a-dire que 1’on peut faire se croiser les fils et que ’on consi-
dére I’évaluation et la coévaluation comme des fils et non comme des fléches.

Le probléme de ce calcul est qu’il nécessite une quantité infinie de générateurs et de
relations. Nous verrons pourquoi, si I’on essaye de se restreindre & une présentation finie,
le calcul s’effondre.

6.4.2 Les réseaux d’interaction

Les réseaux d’interaction sont des systémes de calcul 2-dimensionnels et intrinséque-
ment paralléles créés par Yves Lafont, voir [Laf90|. A ce titre, ils ressemblent trés fortement
a des quotients de présentations d’opérades, avec des conditions imposées sur les régles.

Frédéric Lang a étudié, dans sa thése [Lan98|, une implantation de la [-réduction
dans des réseaux d’interaction, inspirée du calcul de Lamping, mais en éliminant des com-
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plications nécessaires a l’optimalité. Il obtient ainsi un algorithme, appelé RINO pour
Réseau d’Interaction Non Optimal, qui permet d’effectuer des (3-réductions dans des ré-
seaux d’interaction. Le méme probléme que pour ’algorithme de Lamping apparait alors :
il est nécessaire d’avoir un nombre infini de générateurs.

Sylvain Lippi a proposé, dans [Lip02], une traduction du A-calcul en termes de ré-
seaux d’interaction. En fait, il s’agit plutot de deux traductions, chacune simulant un
type de stratégies de réduction sur les A-termes. Ainsi, on est obligé d’utiliser des opé-
rateurs annexes, l’encodage et le décodage, ainsi que des régles décrivant leur compor-
tement vis-a-vis des autres opérateurs, pour passer d’'une traduction a l'autre. On n’a
donc pas de simulation, puisque 'on n’est pas sir de pouvoir obtenir ®(f) — ®(g) dés
que f — ;9. Cependant, ce calcul est de présentation finie et I'idée sous-jacente parait
décrire plus la nature des variables liées et des substitutions que le A-calcul lui-méme,
ce qui est intéressant en vue de l'utiliser pour traduire d’autres systémes de réécriture
d’ordre supérieur.

6.4.3 Les réseaux de preuves

Les réseaux de preuves associés au fragment multiplicatif exponentiel de la logique
linéaire (MELL) fournissent un autre moyen de traduire le A-calcul sous forme graphique,
assez similaire aux deux précédentes traductions. Nous n’allons pas nous étendre sur le
sujet, treés vaste et complexe, de la logique linéaire.

L’intérét principal de cette traduction est qu’elle fournit une simulation compléte du
A-calcul. Pourtant, elle posséde plusieurs inconvénients.

Le premier est qu’elle nécessite encore de la structure externe au calcul : la boite. Il
s’agit d’'une opération agissant formellement sur les réseaux, de sorte que, pour chaque
réseau 7, on a autre réseau [lm qui est différent du précédent. On n’a donc pas une
structure décrite de maniére équationnelle, similaire & celle de Burroni pour les opérades
cartésiennes.

Le deuxiéme inconvénient provient de la forme des régles : la boite est utilisée pour
en définir certaines, comme celle donnant 'action de la contraction (qui correspond a
un duplicateur). Ainsi, on a une quantité infinie de régles, dont certaines sont, qui plus
est, globales, c’est-a-dire qu’elles ne sont pas définies seulement sur une partie limitée du
réseau mais sur tout le réseau. C’est le cas de la régle de duplication, ce qui oblige & avoir
une opération de duplication globale des réseaux, comme dans le cas de la réécriture de
termes. Ce dernier probléme est un frein conséquent a I'utilisation du parallélisme dans
la réduction des réseaux de preuves.
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Un moyen de remédier a cela consiste a réutiliser le calcul de Lamping pour supprimer
les boites. Ceci a été fait dans [AGL92|. Cependant, on en revient & une présentation
ayant une infinité de générateurs et de relations.

Une piste intéressante est celle du calcul des structures, développé par Alessio Gu-
glielmi, voir [GSO01]. Son principal intérét est que 'on peut décomposer des régles non
locales de MELL en régles atomiques. Ceci, combiné a la définition de réseaux de preuves
pour le calcul des structures, pourrait permettre de se restreindre a une présentation finie,
sans boite.

6.5 Une présentation d’opérades associée au A-calcul ?

Nous allons évaluer ici la possibilité de simuler complétement le A-calcul a I'aide une
présentation d’opérade. On veut expliciter deux types d’opérations externes au calcul : la
gestion des ressources et la substitution.

6.5.1 Une opérade souveraine pour le \-calcul linéaire

Regardons, dans un premier temps, le cas du A-calcul linéaire : ces termes n’ont pas
besoin de gestion des ressources pour étre réduits, ce qui permet de se concentrer sur les
opérations de substitution.

Commencons par définir ce qu’est le A-calcul linéaire. On limite I’ensemble des \-
termes a ceux qui sont dits linéaires et définis comme suit :

Définition. Un A-terme f est dit linéaire si les deux conditions suivantes sont remplies :

1. pour tout sous-terme de f de la forme p(g, h), les variables libres de g et de h sont
distinctes;

2. pour tout sous-terme de f de la forme Az.g, le terme ¢ contient une et une seule
occurence libre de la variable x.

On note A; 'ensemble des termes linéaires du A-calcul. ¢
On démontre aisément que :

Lemme 6.2. Si f est un A\-terme linéaire et que g est un A-terme tel que f —;,g, alors
g est linéaire.

Notre but est alors de simuler ’ARS (A, —;,) a4 ’aide d’une présentation d’opérade
(A, R). Comme I’ont montré les travaux de Burroni et de Lafont dans d’autres cas, la pre-
miére étape de cette démarche est de trouver une présentation équationnelle du A-calcul
linéaire, c’est-a-dire une présentation d’opérade (A, R) ainsi qu’une injection de A;/=,,
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dans LA/ =j. L’étape suivante consistera a essayer de trouver une présentation conver-
gente de LA/ =,.

Pour I'instant, nous allons nous contenter de proposer un candidat pour (A, R) et de
discuter de la possibilité de lui trouver une présentation convergente.

Dans le A-calcul, on a deux opérations : 'application u et ’abstraction A. L’applica-
tion semble se comporter comme un opérateur classique de la réécriture de termes : par
exemple, les substitutions se propagent dans ses sous-termes sans étre modifiées; on va
lui associer un opérateur p : 2 — 1 classique.

En revanche, ’abstraction est essentiellement différente : d’une part, une de ses en-
trées recoit uniquement des variables; d’autre part, les substitutions ne se propagent pas
normalement & travers une abstraction. Pour le premier probléme, on va colorier avec
des couleurs différentes 'entrée "termes" et ’entrée "variables" de ’abstraction. Pour le
second, on va propager les substitutions par un autre chemin, via des opérateurs non al-
gébriques spéciaux : ’évaluation et la coévaluation, données par une structure souveraine.

Pour une étude trés compléte des catégories munies de structures similaires, on pourra
se référer a [Mal95|. Pour la suite, il nous suffit cependant de donner la définition suivante :

Définition. Une catégorie monoidale stricte (C,®,x*) est dite souveraine (stricte) si,
pour tout objet x de C, il existe un objet x° dans C, appelé le dual de x, ainsi que deux
fleches 1, : 2° @ x — x et v, : x — r ® x°, vérifiant :

- (2°)° = w3

- %0 =xet n, =y, =*;
(z@Mn) 0 (Ve @) =5

- (e ®@2°) 0 (2° @ ,) = 2°.

¢

On propose alors comme candidat ’opérade symétrique souveraine librement engen-
drée par la signature réduite & deux fleches p : t®t — tet A : t ®1 — t, avec
la dualité engendrée par t° = [. Cette opérade admet une présentation (A, R) que nous
allons donner. La signature A est constituée de douze fléches :

Ttt(lf@t fop< t®1 A” l " l®l}Tll

I

0=t
nt
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Les deux opérateurs A et p correspondent aux constructeurs de l’ensemble des \-
termes (formels) : p a Papplication et A & Pabstraction. Notons que les deux arguments
de )\ sont ici inversés et ce pour des raisons de simplification de la relation correspondant
a la f-réduction. Les opérateurs 7, et v, jouent respectivement le role d’une évaluation
et d’une coévaluation. Les fléeches duales \° et ©° peuvent étre vues comme des termes
en cours d’évaluation. La figure 6.1 donne une représentation graphique des fléches de la
signature A.

C
D
X

F1G. 6.1 — Représentations graphiques des douze fleches de la signature A.

Les relations ressemblent a celles de I’opérade des enchevétrements orientés, bien qu’en
nombre inférieur étant donné que 1’on ne considére qu’'un type de croisement entre deux
brins donnés. On définit R comme ’ensemble des 35 relations :

B. po(A®1l) =t®@mn;
E XNo(p@l)o(t®y)=t;
Yine- Mg oy = 0;
Yoz (2 ®@1y) 0 (7, ® ) = 2 pour tout x € {t,1};
NeYe (Ne ® 2°) 0 (2° @ n,) = x° pour tout = € {t,1};
T M © Tie = M5
YeT- T © Ve = Vs
BTY. Tyy © Tyy = T ® y pour tous z,y € {t,{};
6ryz. (2@Tyy)0 (T4 QY)o(r®7y,) = (7, ®2)0 (Y& Ty, ) 0 (Tuy ®2) pour tous z,y, 2z € {t,1};
px. T o (p®x) = (x @ p) o (1 @1t) o (t @ 74,) pour tout x € {t,1};
AT Tz 0o (A®@z) = (2@ AN) o (T4 @) 0 (t ® 7,) pour tout x € {t,1};
pn. o (l@p)=mo(l@n@t)o (L @t®1);
M. mo(l@N)=no(l@net)o(\N@Ilat);
Ny (N @ y) 0 (x° @ Tys) = (Y ®0y) 0 (Tgoy ® x) pour tous z,y € {t,1};
Yoo (T ® Tyoy) 0 (V2 ®y) = (Tye ® °) 0 (y ® 7,,) pour tous z,y € {t,}.
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o v o O—

|
i
=

—
E—

O
2

=5

TR
ﬂﬁﬂdﬁ%

o 20C
|

{j J — @
FI1G. 6.2 — Les 35 relations de R sont obtenus en coloriant de toutes les maniéres possibles ces dia-
grammes.

La figure 6.2 montre une version graphique de ces relations. Notons que la présen-
tation n’est pas minimale puisque, par exemple, ;° est définissable a partir des autres
générateurs.

Il semble possible de traduire les A-termes comme des fléches de LA. La figure 6.3
montre des exemples de traductions et la figure 6.4 comment 1’équivalence

(Axy.zy)(Az.2) =5, Ax.x

se traduit sous forme d’égalité entre des fléches paralléles de LA/R. Cependant, avant
de chercher une présentation convergente de cette opérade, ou méme de formaliser ces
traductions, nous allons discuter de deux problémes majeurs qui seront rencontrés.
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s @

F1G. 6.3 — Exemples de traduction de \x.x, & gauche, u(z2, 1), au milieu, et Axy.yz, a droite.

Pl

F1G. 6.4 — Exemple de traduction d’une 3n-équivalence dans LA/R.

6.5.2 Un premier probléme : les fléches inutiles

Le premier inconvénient d’une telle traduction est la quantité de fléeches de LA/ R qui
ne correspondent pas & des A-termes linéaires. Il y avait déja de nombreuses fléches, dans
lopérade présentée par (3¢, R°), ou (3, R) est un systéme de réécriture de termes, qui
ne correspondaient pas & des termes mais & des familles de termes : pour toute fléche f
dans £X¢(m,n), son image dans TY est un n-uplet de termes :

(filxy, oo zm)y oo folTr, o ).

Cependant, ici, la situation est bien pire, puisque I’on obtient des fléches qui n’ont au-
cune interprétation possible relativement aux A-termes. La figure 6.5 montre deux telles
fléches, parmi celles qui sont les moins éloignées de A-termes.

M _ = 3

FIG. 6.5 — Deux fleches de LA qui ne sont pas des \-termes.
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La premiére fléche semble correspondre au A-terme (Az.z1)(xxs); par contre, au lieu
de se réduire en x;, on obtient une fleche que I'on peut difficilement interpréter : en ef-
fet, le A lie le = présent dans l'argument, ce qui fait que I'application de A\z.xz; & zzo
donne (zxy)[x := xxs).

La seconde fléche est un peu moins étonnante, dans le sens ou elle est plus proche
d’un A-terme, bien que 'on retrouve le méme phénomeéne : elle semble correspondre
a x((Azr.z1)x2) mais ol, encore une fois, le A lie la variable = qui est a 'extérieur du
terme. Cette fois, il n’y a plus d’application en boucle, et on obtient, aprés réduction,
lexpression xox; (et non pas zx; comme aurait di se réduire le A-terme de départ).

On peut considérer que I’on obtient une extension du A-calcul linéaire, ¢’est-a-dire une
version 2-dimensionnelle pouvant décrire des termes que le A-calcul ne peut appréhen-
der. Cependant, dans le but d’obtenir une représentation fidéle du A-calcul, ot 'on peut
comprendre sa nature algébrique, ce n’est pas satisfaisant.

6.5.3 Le probléme majeur : I’extension au A-calcul
L’autre probléme que nous soulevons est bien plus grave que celui du paragraphe pré-
cédent. En effet, si 'on décrit la substitution a l'aide d’'une structure souveraine, on va
vouloir, pour obtenir le A-calcul tout entier, la mélanger avec les opérateurs de gestion
des ressources que nous avons déja étudié.
On s’achemine donc vers la recherche d’une présentation convergente d’une opérade
cartésienne souveraine :
Définition. Une opérade est dite cartésienne souveraine si elle posséde a la fois une
structure souveraine et une structure cartésienne. ¢
Cependant, on arrive rapidement & :
Proposition 6.3. La seule opérade cartésienne et souveraine est l'opérade terminale, qui

posséde exactement une fleche entre chaque couple d’objets.

Démonstration. Soit C une opérade I'-colorée cartésienne souveraine. Soit f une fléche
de x vers y, avec z,y € (I'). Alors :

f=wan)o(y®f).

261



6. Vers une présentation diagrammatique du A-calcul ?

Or n, est une fleche de y° ® y vers 0. Cependant, comme C est cartésienne, il n’existe
qu’une telle fleche : 0 ® ,. On obtient donc :

f=Wan)o(ref)
=(Y® ey Qey)o (1 f)
:52®5$.

Donc toutes les fléches © — y sont égales. &

Ainsi, toute interprétation des A-termes dans une telle opérade les identifierait tous.

Il est cependant certainement possible de trouver une présentation qui n’est pas une
simulation compléte, pour la raison que nous venons de donner, mais dans laquelle on peut
traduire les termes et les réduire a ’aide d’une stratégie bien choisie, qui évite les écueils
liés & des problémes de confluence. Par exemple, les figures 6.6 et 6.7 donnent un candidat.

THUN S ALALY Y

1) A n Y T ) € ) € 8’ e’ & g

Xy t t I 1 t 1

F1G. 6.6 — Une signature a 16 générateurs.

Cette présentation posséde des défauts de confluence, comme celui qui est décrit par
la figure 6.8.

Ce défaut n’a pas été choisi au hasard : il s’agit du probléme, déja noté par Lamping,
de savoir si deux duplicateurs se correspondent ou non. Si I'on compléte la présentation
pour faire disparaitre ce défaut, toutes les fléches paralléles deviendront alors équivalentes.
Donc deux A-termes ayant les mémes variables libres seront identifiés par la traduction.

Dans les calculs déja mentionnés, ce probléme est résolu par divers moyens :

- dans le calcul de Lamping, les duplicateurs sont indexés, mais ’on crée ainsi une
infinité de générateurs et de régles;

- dans les réseaux de preuves, on introduit la boite et on duplique chaque boite d’un
coup, mais on n’a plus de régle de duplication atomique;

- dans les réseaux d’interaction, on code ou on décode les termes pour éviter ce pro-
bléme, mais on perd la possibilité de simuler toutes les réductions possibles.
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F1G. 6.7 — Une famille de 92 régles.
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FI1G. 6.8 — Le défaut de confluence majeur de la présentation.

Proposons ici aussi un palliatif. On peut séparer les régles en deux groupes que ’on
fait agir 'un apres ’autre : I’'un s’occupe des duplications, l'autre de la normalisation des
termes. Les deux régles qui crée le probléme de confluence sont alors séparées, de sorte
que ’on ne peut jamais appliquer les deux au méme moment. Notons ici l'intérét d’étre
dans une catégorie monoidale et non dans un graphe : les opérateurs d et 6° sont distincts,
de sorte qu’ils peuvent réagir a des régles différentes.

Nous avons déja remarqué que cette solution est peu satisfaisante dans le but de fournir
un modéle algébrique pour le A-calcul. Il faut ajouter a cela que, méme si ’on résout les
problémes de confluence en conditionnant ’application des régles, la terminaison est loin
d’étre évidente a prouver. Par exemple, les régles impliquant les opérateurs 7 et + rendent,
pour la plupart, impossible I'utilisation de la technique élaborée en 3.7.
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6.6 Vers une dimension supérieure

Il semble que l'interprétation du A-calcul a I’aide d’une présentation d’opérades, c’est-
a-dire avec des termes de dimension 2 et des relations de dimension 3, soit vouée a 1’échec.
On peut cependant se poser la méme question en dimension supérieure.

A ce jour, I'interprétation la plus fidéle du A-calcul reste celle de Lambek et Scott, que
lon trouve dans [LS86]. Il y est montré une équivalence entre les A-calculs typés (avec
structure additionnelle) et les catégories cartésiennes fermées, structure qui traduit par-
faitement I’application et 'abstraction du A-calcul. Dans le cas non typé, le A-calcul (avec
structure additionnelle) s’identifie au C-monoide initial. Notons que ce n’est pas la méme
interprétation que celle utilisée pour les calculs de substitutions explicites, notamment
celui de 'annexe B.

Cependant, comme dans le cas d’une catégorie cartésienne, il est loin d’étre évident
d’obtenir une représentation graphique des fléches d’une catégorie cartésienne fermée.
Ainsi, un programme de recherche intéressant consiste & obtenir un résultat similaire
a celui de [Bur93] pour les catégories cartésiennes fermées, c’est-a-dire une caractérisa-
tion équationnelle de la structure. Ce serait en effet le premier pas vers une présentation
convergente de la structure de catégorie cartésienne fermée. Il reste a déterminer quel type
d’objets ces présentations définieraient.

On peut donner un début de réponse en faisant une constatation. Les problémes que
nous avons rencontrés sont liés au fait que I'opérateur \ était interprété comme un opéra-
teur du méme type que les autres : de dimension 2, & 2 entrées - éventuellement colorées
- et 1 sortie. Or, il serait certainement plus fidéle de le considérer comme un opérateur
prenant une 2-fléeche avec une entrée et une sortie et en rendant une avec 0 entrée et 1
sortie. Ainsi, ce nouvel opérateur A ne vivrait plus en dimension 2 mais 3.

Cette constatation n’est cependant que le début d’une longue piste a explorer. *
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Annexe A

Opérades et autres structures de
I’algébre universelle

A.1 Opérades et opérades classiques

Nous allons examiner plus précisément en quoi les opérades généralisent les opérades
classiques. Commencons par rappeler la définition de ces derniéres, telle que donnée par
Peter May dans [May72|.

Définition. Une opérade (ensembliste unitaire) classique P est la donnée :

1) d’une famille (P,),en- d’ensembles;
2) pour tout n € N*, d’une action a droite de &,, sur P, ;

3) pour tout n € N* et tous i; .. .4, € N*, d’'une application
C:Pp X Py X0 X Py — Pyt ;

qui vérifient les axiomes suivants :

Associativité : pour tous n, 41 ...%,, J11-.-J14 ---Jn1---Jni, dans N, le diagramme
suivant commute :

cXid
Pr X Py X oo X Py X Py X oo X Py Piygogin X Pjy X oo X P

n,in

n,in

idxc” @ c

Pﬂ X Pj1,1+"'+jl,i1 X X Pjn,1+“'+jn,in - 7)j1,1-1-~~-+jn,in ;
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Identité : il existe un élément 1 € P; tel que, pour tout f € P,, on a:

1of:fo(1,...,1):f;

n fois

Equivariance : pour tous f € P,, g1 € Pi,...gn €P;,,ona:

—pour 0 € &, f70 (go1), -+ 9om) = fo (g1,--. ,gn)g , 0l 0* € &y 4.4y, agit
par permutation des blocs;
01...0n .
—pour oy €6;,...0,€6;, fol(g™,....9°") = fol(gr,...,9.)" 7", 00 0y...0,
est ’élément de G, ...;, obtenu par juxtaposition des permutations o4, ..., 0,.

Les opérades classiques et leurs morphismes, définis de facon évidente, forment une
catégorie notée . Nous allons montrer qu’il s’agit d’une sous-catégorie pleine de la caté-
gorie P des PROP, elle-méme étant une sous-catégorie de celle des opérades, comme nous
le verrons plus loin .

¢

Proposition A.1. La catégorie Q est isomorphe a une sous-catégorie pleine de P. Plus
précisément, il existe des foncteurs L:OQ — P etU : P — QO tels que U o L = idg.

Cette proposition signifie que les PROP, et par conséquent les opérades, sont bien
une généralisation des opérades classiques. On peut s’en persuader ainsi : une opérade
classique ne contient que des opérateurs de valence (n,1), alors que ceux des PROP et
des opérades peuvent avoir n’importe quelle valence (m,n).

Démonstration. Soit P une opérade classique. On pose LP(n,1) =P, et :

LP(n,m) = ( H (Poy X -+ X Pp) ) X Sy

nit-+nm=n

On définit la composition dans LP ainsi : si fi € Pn,y -y fin € Puny 91 € Prngs - -+
9p € Py, 0 € Gy, T € G,

(91‘”gp§7—) © (f1'~fm§‘7)
= <91 o(for1) -+ formy)) -+ Gp© (fortmompt1) - - - fo1(m)) T)-

Le produit de LP est donné par : pour (fi ... fn;0) dans LP(n,m) et (g1...947)
dans LP(p,q),

(fiooifmio)®(g1--.97)=(fr- - fm,01---94;07T).

Enfin, 'identité de n est (1 R idgn).

n fois
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Réciproquement, soit C un PROP. On pose UC,, = C(n,1). L’'unité de l'opérade
classique est id;. Ensuite, la composition est donnée par : si f € UC,, ¢ € UC,,, ...,
gn € UC,  alors :

folgr - gn)=fo(n® - @gn)
L’action de G,, est donnée par : f7 = f o Y¢(0). &

A.2 Opérades, PRO et PROP

Nous allons examiner ici des critéres caractérisant les opérades qui sont des PRO ou
des PROP. Rappelons la définition de [ML65] :

Définition. Un PRO est une petite catégorie monoidale dont les objets sont les entiers
naturels et telle que la restriction aux objets du produit mononidal coincide avec I’addition
des entiers. Un PROP est un PRO qui est symétrique en tant que catégorie monoidale. ¢

On déduit de la définition :

Proposition A.2. Les PRO sont les opérades monochromes et les PROP sont les opé-
rades monochromes symétriques.

Il n’y a donc pas besoin de critére pour les PRO. En ce qui concerne les PROP, on les
caractérise de maniére équationnelle. On note, pour toute catégorie C, o¢ ’endofoncteur
de symétrie C> — (C? associé au produit cartésien des catégories, c’est-a-dire qui est
défini par oc(z,y) = (y,x). Si, de plus, C est monoidale, on note ®’ la composée du
produit tensoriel avec o¢, c’est-a-dire que z P y =y ® x.

On démontre le résultat général suivant :

Proposition A.3. Soit C une catégorie monoidale stricte. Les assertions suivantes sont
équivalentes :

1) La catégorie C est symétrique.

2) Il eziste un morphisme fonctoriel T: @ — ®° dont les composantes vérifient :
~ Tyz O Tay = T ®Y, pour tous v et y objets de C;
(T @) 0 (YR Ty ) 0 (Tuy @ 2) = (2@ Tyy) © (Ty, ®Y) 0 (x @ Ty,), pour tous x,
y et z objets de C ;

3) La catégorie C contient une fléche
Toy ' TRQY — YR

pour tous x et y objets de C, de telle sorte que les relations suivantes soient satis-
faites :
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~ Tya OTay =T XY, pour tous x et y objets de C;

(T @) 0 (Y@ Tpz) 0 (Tay ®2) = (2@ Tay) 0 (To, ®y) 0 (2 ® 7y2), pour tous x,
y et z objets de C;

~ Ty 0 (f®2) = (2® f)oTy., pour tous z, y et z objets de C et toute fleche

feC(z,y).

Démonstration. L’équivalence entre les deux premiéres assertions est donnée par la défi-
nition d’une symétrie. L’équivalence entre les deux derniéres est donnée par la définition
d’un morphisme fonctoriel. O

D’ou :

Corollaire A.4. Une opérade monochrome C est symétrique si et seulement si elle
contient une fleche T : 2 — 2 vérifiant les relations suivantes :

5. ToT =2;
6. (T@1)o(1®T)o(t®1)=(1®@7)o(T®@1)o(1®7);
ainsi que, pour tous entiers m et n et toute fleche f € C(m,n) :

frl. 7,10(f®1)=(1® f) o (Tyma)-

Les fléches 7,1 sont définies par récurrence sur n, en posant 701 =1 et 711 = T puis :
Tot11 = (Th1 ® 1) 0o (n® 7).

Démonstration. Si C est symétrique, on obtient, en utilisant le 3 de la proposition A.3,
une fléche

Tmn - MAN —> N RYM,

pour tous entiers m et n. On vérifie alors que l'on a bien 757, = 1 et, qu'en
posant 7 = 7y 1, on obtient, par récurrence sur n :

Tot11 = (Th1 ®@ 1) o (n®T).

Les relations 5, 6 ainsi que les f71, pour f fleche de C, sont des cas particuliers de
celles données dans le point 3 de la proposition A.3.

Réciproquement, si C contient une fléeche 7 vérifiant les relations 5, 6 et fr1 pour
toute fleche f de C, on définit les fleches 7,,,, par récurrence sur m et n. On commence
par 7o =0, puis 719 = 701 = 1, 711 = 7, puis :

{Tm—i-l,n - (Tm,n & 1) o (m X Tl,n)

Tmn+1 — (]- X Tm,n) © (Tm,l & TL)
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La vérification des relations du point 3 de la proposition A.3 se fait ainsi :

— POUT Ty, O Ty = M @ N @ par récurrence sur m et n;

— pour (7, ® M) © (N ® Tip) © (T @ P) = (P @ Tinyn) © (T @ ) © (M @ Typ) + par
récurrence sur m, n et p;

— pour 7,0 (f®p) = (p® f) o Ty : par récurrence sur m, n et p.

o

A.3 Opérades et théories algébriques

Ici, nous allons rappeler un résultat de [Bur93|. Commencons par la définition suivante,
issue de |Law63] :

Définition. Une théorie algébrique est une petite catégorie cartésienne dont les objets
sont les entiers naturels et telle que la restriction aux objets de la partie fonctorielle du
produit cartésien coincide avec ’addition des entiers. ¢

On en déduit immédiatement que :
Proposition A.5. Les théories algébriques sont les opérades monochromes cartésiennes.

On note, pour toute catégorie monoidale C, Ay : C — C la composante en C de
la diagonale associée au produit cartésien de catégories, composée avec le produit de C,
c’est-a-dire que Ac est défini par A¢(x) = x ® 2. On pose aussi ¢ : C — C la fléche
terminale C — %, oll * est la catégorie avec un seul objet et une seule fléche, composée
avec I'unité de C, c’est-a-dire que *¢ est défini par #¢(x) = *, ou x est I'unité de C. Nous
avons le résultat général suivant :

Proposition A.6. Soit C une catégorie monoidale stricte. Les assertions suivantes sont
équivalentes :

1) La catégorie C est cartésienne.

2) Il existe des morphismes fonctoriels 0 : ide — Ac et € : ide — ¢ dont les
composantes vérifient les équations suivantes :
— €y = %
~(z®e,®e, ®Y) 0 0zgy = ® Y, pour tous v et y objets de C.
3) La catégorie C contient des fleches 6, et e, pour chaque objet x de C, de telle sorte
que les équations suivantes soient vérifiées :
— €y = %
- (z®e,®e, ®Y) 00uey =T @Y, pour tous T et y objets de C ;
~(Y®0y) 0 Tyy = (Tay ®x) 0 (T R Tyy) © (6, R Y), pour tous x et y objets de C;
- (Y®ey) 0 Tyy =€, @Y, pour tous v et y objets de C.
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4) 1l existe des morphismes fonctoriels T : @ — ®°P, § : ide — Ac et € : ide — *¢

dont les composantes vérifient les équations suivantes :

- (0, ®x) 0 (0) = (x ® ) 0 Iy, pour tout objet x de C ;

~ (e, ® ) 09, = x, pour tout objet x de C;

— T, 00, = 05, pour tout objet x de C;

~ Tyz O Tay = T ®Y, pour tous v et y objets de C;

(T @) 0 (YR Ty ) 0 (Tuy @ 2) = (2@ Tyy) © (Ty, ®Y) 0 (x ®Ty,), pour tous x,
y et z objets de C;

~(Y®0y) 0Tuy = (Tay @) 0 (2 @ Tpy) © (02 ® y), pour tous x et y objets de C;

~ (y®ey) 0Tyy =€, @Y, pour tous x et y objets de C.

5) La catégorie C contient des fleches 1., pour tous x et y objets de C, et (,) et (4),
pour tout objet x de C, de telle sorte que les équations suivantes soient satisfaites :
- (0, ®x) 0 (0;) = (x ® ) 0 by, pour tout objet x de C;
~ (e, ® x) 09, = x, pour tout objet x de C;

— T, 00, = 05, pour tout objet x de C;

~ Tya O Tay = T XY, pour tous x et y objets de C;

(T @) 0 (YR Ty ) 0 (Tuy @ 2) = (2@ Tyy) © (Ty, ®Y) 0 (x ® Ty,), pour tous x,
y et z objets de C;

~(Y®0z) 0 Tyy = (Tay ®x) 0 (T R Tyy) © (6, DY), pour tous x et y objets de C;

~ (Y ®ey) 0Tyy =€, @Y, pour tous x et y objets de C ;

— gy 0 f = ¢y, pour tous x et y objets de C et toute fleche f € C(x,y);

—0y0 f=(f®f)ody, pour tous x et y objets de C et toute fleche f € C(z,y);

-~ Ty 0 (f®2) = (2® f) oy, pour tous z, y et z objets de C et toute fleche
f€C(z,y).

Remarque. Dans [Bur93|, Albert Burroni avait déja montré ’équivalence entre les as-
sertions 1, 2 et 3.

Démonstration. 1’équivalence entre les assertions 1 et 2 est donnée par la définition de
catégorie monoidale cartésienne : il suffit d’expliciter les morphismes fonctoriels corres-
pondant aux adjonctions entre le produit et le foncteur diagonal, d’une part, et I'unité et
le foncteur terminal, d’autre part. L’équivalence entre 2 et 3 est, par suite, donnée par les
diagrammes associés a ces morphismes fonctoriels.

Puis, on montre I'équivalence entre 2 et 4 : dans le sens 2 implique 4, on définit le
morphisme 7 en donnant ses composantes :

Toy = (€2 @Y BT ® Y) 0 by

Le fait ces fléches soient les composantes d’un morphisme fonctoriel découle de cette
définition, de méme que les relations & vérifier. Réciproquement, on obtient les relations
de 2 en manipulant celles de 4. Enfin, ’équivalence entre 4 et 5 est donnée par la définition
de morphisme fonctoriel. &
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On déduit de ce résultat :

Corollaire A.7. Une opérade monochrome C est cartésienne si et seulement si elle
contient trois fleches 7 : 2 — 2, 0 : 1 — 2 et € : 1 — 0 qui vérifient les équations
suivantes :

1. (0®1)od=(1®3d)od;

(e®1)od=1;
Tod=20;
TOT =2;

(T®1l)o(1l®7m)o(T®1)=(1®7)o(t®1)o(1®T);
(l®d)or=(T@1)o(l®T)o(d®1);
(l®e)oT=e®1;

© RS e

ainsi que, pour tout entier n et toute fleche f € C(n,1) :

fo. 6o f=(f®f)odn;
fe.eof=¢e";

frl. 7o(f®1) =>(1® f) o Tp1-

On a utilisé les notations suivantes :
— pn i 2n — 2n est la fleche définie, par récurrence sur n, par pg =0, puis

pr1 =(1@p, @10 (17T ®1);
~ 0p :m — 2n est la fleche p, o 0™ ;
— pour 7,1 :n+1 — n+1, on procéde de nouveau par récurrence sur n : To1 = 1
puLs
Tont11 = (T@n)o (1@ 7y1)

Démonstration. Si C est cartésienne, on utilise le point 5 de la proposition A.6, spécialisé
dans le cas d’une opérade monochrome. On définit les trois fléches par :

T="T11, (5:51, E=£&1.

On vérifie que 6y =0, 790 = 0 et 7190 = 1 puis, par récurrence sur n, que :

511 = Pn © o
Tot11 = (T@n) o (1@ 7,1).
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Les relations du corollaire sont alors des cas particuliers de celles du point 5 de la
proposition A.6.

Réciproquement, on construit les trois familles de fleches du point 5 de la proposi-
tion A.6. On pose, pour tout n, €, = ", ainsi que :

do=0, 61=9, T0=0, Mo=701=1, TI1=T.

Puis, on définit 0, et 7, 1, par récurrence sur n, comme dans I’énoncé du corollaire A.7.
Toujours par récurrence sur n, on pose :

i1 = M®7)0 (1, ®1).

Enfin, par récurrence sur m et n :

Tm+1ln = (Tm,n ® 1) o (TTL X Tl,n)
Tmn+1 = (1 & Tm,n) o (Tm,l ® n)

Les relations du point 5 de la proposition A.6 s’obtiennent par des récurrences sur les
entiers apparaissant en indice des fleches 7, ,,, d,, et €, utilisées dans ’écriture de chaque
équation.

o
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Annexe B

Présentation du (-monoide initial et
A-calcul avec substitutions explicites

L’objectif de cette voie est d’associer au A-calcul un systéme de réécriture de termes,
éventuellement avec plusieurs sortes, qui explicite, au niveau du calcul, les subtitutions. Il
existe de nombreux systémes de réécriture construits dans ce but ; citons principalement
le tout premier d’entre eux : le Ao-calcul.

En général, les termes de ces systémes de réécriture sont les A-termes en notations
de de Bruijn : on remplace les variables par des entiers - nous verrons comment dans la
suite. L’intérét principal est que chaque classe d’a-équivalence posséde une seule écriture
en notations de de Bruijn : on évite ainsi tous les problémes provenant de la notion de
variable liée.

Mais cette notation posséde un autre avantage : grace a elle, on peut exprimer les
substitutions (d’une variable par un terme) de maniére simple. Ainsi, le Ao-calcul a pro-
posé d’inclure les substitutions dans le calcul : elles deviennent ainsi des termes du calcul
et leur propagation dans les M\-termes est décrite par des régles de réécriture, adjointes a
la B-réduction.

Dans ces calculs, les substitutions apparaissent clairement et leur action n’est plus
décrite de maniére externe au calcul, d’otl le nom générique de calculs de substitutions
explicites. Nous allons voir que le \g,-calcul est un fragment du C-monoide initial, propo-
ser un systéme de réécriture de termes (avec une sorte) pour (une partie de) la structure
de C-monoide et montrer que ce calcul ne posséde malheureusement pas toutes les pro-
priétés que 'on souhaite.
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B.1 La structure de C-monoide

L’ensemble A/ =g, des A-termes modulo la congruence engendrée par les relations de 3
et d’n-conversion posséde une transcription algébrique : il est inclus dans le C'-monoide
initial.

Définition. Un C-monoide est un ensemble M avec trois éléments distingués p, ¢, 1,
muni d’applications A\ : M — M et *, v, : M? — M vérifiant les égalités suivantes,

pour tous x,y,z € M :

A. x est associative : (xxy)*xz=x* (y * 2);

]

1 neutre a gauche pour x : i xx = x;

7 neutre a droite pour * : x x7 = x;

p est la premiére projection pour 7 : p*xy(x,y) = x;

q est la seconde projection pour v : g * y(z,y) = y;

cohérence de v avec les projections p et ¢ : y(p,q) = i;

 est distributive a droite relativement & v : y(z,y) * 2 = y(x * 2,y * 2) ;
 est distributive a droite relativement & p : p(z,y) * 2 = p(x * 2,y * 2) ;
régle de commutation de A\ et x : A(x) xy = ANz *v(p,y *q));
B-conversion : pu(A(z),y) =z *y(y,i);

MW S0 Q0 7«

n-conversion : A(u(z * q,p)) = x.

¢

Il existe une notion de C-monoide librement engendré par un ensemble X. Dans le
cas ou X = (), il existe une injection de I’ensemble A/ =g, dans le C-monoide initial ; ce
sera évident plus loin. Cependant, 1’existence d’une présentation par signature et régles de
réécriture, possédant les mémes propriétés que le A-calcul, de ce C-monoide initial reste
une question ouverte ; en fait, il est conjecturé qu’il n’en existe pas. On ne peut donc pas
trop espérer de cette voie pour associer une présentation d’opérade au A-calcul.

B.2 Le systéme de réécriture K

B.2.1 Signature et régles de réécriture de K

La signature 3 de K contient sept éléments : trois en degré 0, (0,1) = {p,q,i}, un
en degré 1, ¥(1,1) = {\}, et trois en degré 2, ¥(2,1) = {x,v, u}.
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On construit ’ensemble 7" des termes de maniére classique :
1. On commence avec T° = V 11 {p, q,i}.
2. Si tous les T*, k < n, sont construits, on pose :
- Tyt =T, dont les éléments sont notés A(a) ou juste Aa.
LTl = ( Mocpen T 11 Tk> 11 ( To<pen TP II T"), dont les éléments sont
notés a * b.
- Tt = ( Mo<pen T 11 Tk) I1 ( Ho<pen TF 1T T"), dont les éléments sont
notés y(a, b).
- T = ( Mo<pen T 11 Tk> I1 ( Ho<pen TF 1T T"), dont les éléments sont
notés yu(a,b).
Puis : T = Ty T2 DT T+
3. On pose T' = I1,,enTM.

On définit le degré d’un élément, les contextes, les substitutions, etc. comme habituel-
lement en réécriture de termes.

Les régles de réécriture sont données ainsi, avec a, b, c des variables arbitrairement
choisies (deux & deux distinctes cependant) :

(axb)xc —, ax(bxc)
1xa —; a
a*xt —,; a
p*v(a,b) —p a
q*~(a,b) —q b

|

v(p,q)
v(pxa,qgxa) —x a
y(a,b)xc —p ylaxc,bxc)
pla, b)*c — plaxcbxc)
AMa)xb —p Aaxy(p,bx*q))
n(A(a), ) —5 ax*(b,i)

Cette présentation est obtenue a partir de celle du Ao-calcul, en identifiant les deux
sortes, t = s, et deux opérateurs, * = o. Pour référence ultérieure, on notera K la réunion
de toutes ces relations a I'exclusion de L et B, K = KoU{L} et KB = K U{B}. On
note K = (X, KB). On va montrer que K termine et que K B est confluente.
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Cependant, ces régles ne permettent pas I’application des méthodes usuelles :

- la régle L empéche d’utiliser un ordre lexicographique ou une interprétation poly-
nomiale pour prouver que K termine; on va donc montrer que K, termine avec
un ordre lexicographique, puis utiliser une variante de la technique des couples de
dépendance pour obtenir la terminaison de K ;

- la réunion K B ne termine pas : il n’est donc pas possible de prouver sa confluence
grace a la confluence locale et au lemme de Newman; on ne peut pas non plus
utiliser directement la technique d’interprétation de Hardin, voir [Har89|, ni le lemme
de [HY90|, a cause de la régle X, non linéaire & gauche; on va procéder ainsi :
montrer que K termine et est localement confluente (et donc convergente via le
lemme de Newman) puis prouver une technique d’interprétation légérement modifiée
applicable ici et en conclure que K B est confluente.

B.2.2 La relation K, termine

On va munir K d’un ordre lexicographique et montrer que les régles de K, sont stric-
tement décroissantes pour cet ordre. On utilisera les résultats suivants - que 1’on peut
retrouver, par exemple, dans [BN9§| - pour conclure :

- un ordre lexicographique est un ordre de simplification ;

- un ordre de simplification sur les termes associés a une signature finie est un ordre
de réduction;

- un systéme de réécriture de termes termine si et seulement si on peut le munir d’un
ordre de réduction pour lequel toute régle de réécriture est strictement décroissante.

On munit la signature > de K de l'ordre strict > donné par * > pu, * > v et p > 1.
L’ordre lexicographique des chemins induit sur 7', toujours noté >, est alors donné par
récurrence sur le degré des termes. Pour deux éléments a et b de T, on a a > b si et
seulement si 'une de ces conditions est remplie :

a contient un sous-terme strict ¢ tel que ¢ > b;

a=petb=1;

a=ay*as, b=p(by,by) avec ¢ € {u,v}, a > by et a > by;
a=p(a,ay) et b= (b, by) avec ¢ € {*,v,u}, a > by et a; > by;

A e

a = p(ay,a) et b= p(by,by) avec ¢ € {*,7, 1}, a1 = by et ay > by.

On vérifie :

Proposition B.1. Pour toute régle (I,r) de Ko, on a : 1 > r.
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Démonstration.

A. (a*b)*c > ax(bxc) d’aprés le cas 4. D’une part, (a * b) x ¢ > b* ¢ d’aprés 4 :
(axb)*xc>c(1l)etaxb>0b(1). Dautre part, axb > a (1).

1*xa > a par 1.

a*x1i > a par 1.

p *y(a,b) > a par 1.

q *y(a,b) > b par 1.

v(p,q) > i par 1 avec p > i (2).
v(p * a,q*a) > a par 1.

Q%Q@T’FAH

v(a,b) * ¢ > vy(a *c,b*c) par 3. En effet, y(a,b) * ¢ > a * ¢ avec 4, en notant que
v(a,b) x ¢ > c (1) et que y(a,b) > a (1). Pour les mémes raisons, y(a,b) * ¢ > b * c.
#(

b
a,b)xcx > p(axc,bxc) par 3. En effet, u(a,b) xc > ax*c par 4 avec u(a,b)xc > ¢
(1) et p(a, )>a().Dememe,u(a,b)*c>b*c.

.Z

o

On conclut donc :

Proposition B.2. La relation K, termine sur T.

B.2.3 La relation K termine

On va utiliser les méthodes fournies par la notion de couples de dépendance, introduite
dans [AG00]. Rappelons quelques notions et résultats.

Définition. Soit (X, R) un systéme de réécriture de termes. On appelle racine d’un terme
a 1'élément ¢ de ¥ tel que a = ¢(ay, ..., a,). Un élément de X est appelé symbole défini
s’il est la racine d’au moins une régle de R.

Un couple de dépendance (associé a une régle (s,t)) de R est un couple (s,u) tel qu’il
existe un contexte C' vérifiant ¢t = C[u] et tel que la racine de u est un symbole défini.

Une R-chaine est une famille (s;,¢;)ic;, ou I = {1...n} ou I = N, telle qu’il existe
une substitution f € Sy avec f(t;) —rf(s;11) pour tout 7.

¢
Toujours dans [AGO00] :

Théoréme B.3. Un systéme de réécriture (X, R) termine si et seulement si il n’existe
pas de R-chaine infinie.
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Aprés ces rappels, nous allons démontrer une variante d’un résultat de [AGO0O] :

Proposition B.4. Soient (X, R) un systéme de réécriture de termes qui termine et (a,b)
une régle de réécriture supplémentaire. On note (a,by), ..., (a,by) les couples de dé-
pendance associés a (a,b) et R = RU {(a,b)}. Supposons qu’il existe une application
|| : T, — N vérifiant :

- pour toute régle ou paire de dépendance (s,t) de R et toute substitution f € Sx, on
a|f(s)] > [f()];

- pour toute substitution f € Sx;, on a |f(a)| > |f(b)];

- pour tout i € {1...k} et toute substitution f € Sx, on a |f(a)| > |f(b)];

- pour tout contexte C' € Cyx, et tous a,b € Ty, tels que |a| > |b], on a |C[a]| > |C[b]].

Alors R termine.
Démonstration. On va montrer qu’il n’existe pas de R-chaine infinie. Remarquons tout

d’abord que, comme les contextes et les substitutions préservent I’ordre, on a, pour tous a
et b dans 7Ty :

a—»zb = |a| > b
Maintenant supposons qu'il existe une R-chaine infinie (s,,#,)nen : les (s,,t,) sont

des couples de dépendance de R et il existe une substitution f telle que f(t,) —xf(sn11)
pour tout n.

En particulier, |f(s,)| > |f(t,)| par hypothése et |f(t,)| > |f(sni1)| d’aprés la re-
marque précédente. Comme R termine, il n’existe pas de R-chaine infinie.

Il existe donc une sous-suite (s, , tx, Jneny de (Sp, tn)nen telle que s, = a et ty, = b
On a donc :

in "

skl = lal > i | = [te,| = -+ = |8k, | = [al.

C’est impossible : il n’existe donc pas de R-chaine infinie, ce qui implique que R
termine.

%

On va appliquer ce résultat avec R = Kj et (a,b) = L. Reste a construire ’applica-
tion | - | : T'— N. Intuitivement, |a| est le nombre de symboles A potentiels dans a.
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On commence par définir une application auxiliaire m : T" — N par récurrence sur le
degré des termes :

- m(p) = m(q) = m(i) = m(z) = 1;

- m(Ma)) = m(a);

- m(p(a, b)) = m(a) +m(b);

- m(y(a, b)) = max(m(a), m(b));
- m(axb) =m(a) x m(b).

La valeur de m(a) est un multiplicateur du nombre de A potentiels dans un terme b
placé dans le contexte a * [J. Pour | - | :

- |pl = lal = [i] = |=[ = 0;

- [Ma)| = la[ +1;

- |p(a, )] = |af +[b];

- [v(a,b)| = max([al, [b]) ;

- |laxb| = |a| + m(a).|b].

On remarque immédiatement que m et | - | sont des applications a valeurs dans N et
que m(a) > 1 pour tout a de T. De plus, il est évident que, si |a| > |b|] et m(a) > m(b),
alors, pour tout contexte C, |C|a]| > |C[b]|. Enfin, si C' est un contexte, alors, pour tout
terme a, |C[a]| > |a| et m(C[a]) > m(a).

Les symboles définis de K sont 7 (régles G et X) et * (toutes les autres). Déterminons
les couples de dépendance de K :

A. (axb)xcavec ax(bxc)etbxc.
LLJ,P,Q,G,X. Aucune, les membres de droite de ces régles ne contenant pas de symbole * ni ~.
D. y(a,b) xc avec y(a*c,b*c), a*c et bx*c.
M. u(a,b) * c avec a *c, b*c.
L. Aa) * b avec a *y(p,bx*q), 7(p,b*q) et b*q.

En vertu des remarques faites précédemment, il suffit maintenant de prouver que, pour
toute substitution f, les inégalités suivantes sont satisfaites :

- ml(f(a)) = m(f (b)) et |f(a)] = | £(5)] pour toute régle (a,b) de Ko
- m(f(\a) % 8) = m(F(Ma*y(p.b* ) et [F(A@) *b)| > |f(Alax1(p,b*9)))];
- FA@) #B)] > 1@ v(pbx ).

Lemme B.5. Pour toute régle (a,b) de K et toute substitution f, on a :

m(f(a)) = m(f(b)).
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Démonstration. Remarquons, tout d’abord, que montrer le résultat pour (A) revient a
montrer que m((a * b) x v(c,d)) > m(a * (b* y(c,d))) pour tous a,b,c,d € T, de méme
pour les autres régles et pour les futures preuves.

A. m((ax*b)*c)=m(a).m(b).m(c) =m(ax(bxc)).
I. m(ixa) =m(a)
J. m(ax1i) =ma)
P. m(p * ~y(a,b)) = max(m(a), m(b)) > m(a).
Q. m(q*~(a,b)) = max(m(a),m(b)) = m(b).
G. m(y(p,q)) =1 =m(i)
X. m(y(p*a,qg*a)) =m(a)
D. m(y(a,b) * ¢) = max(m(a), m(b)).m(c) = m(y(a*c,bx*c)).
M. m(u(a,b) x c) = (m(a) + m(b)).m(c) = m(u(a x c,b*c)).
L. m(A(a) % b) = m(a).m(b) = m(Aa xy(p,b*q))).

Il ne reste plus qu’a montrer :

Proposition B.6. Pour toute régle (a,b) dans K et toute substitution f, on a :

| f(a)] > [£(b)]-
De plus, pour tous termes a, b et ¢ et pour toute substitution f, on a :
|f(Aa) % (b, c)| > [f(a*v(p,y(b*q)))l.

Démonstration. On fixe a,b,c € T.

A. |(axb)*c| =|a| +m(a).|b| + m(a).m(b).|c| = |a* (b*c)|.

L |ixa|=|al.

J. Jaxi|=al.

P. [p*(a,b)| = max(|al, [0]) = [al.

Q. |g*7(a,b)| = max(|al, |b]) = b].

G. |v(p, @) = 0= lil.

X. hy(p*a,q*a)| = la|.

D {h(a, b) * ¢| = max(|al, |b]) + max(m(a), m(b)).|c|
|v(a % ¢,bx c)| = max(|a| + m(a).|c|, |b] +m(b).|c|)

Dot |y(a,b) * c| > |y(a*c,bx*c)|.
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M. |u(a,b) *c| = |a] + |b] + (m
{|)\(a)*b| =1+ |a| + m(a

~ o~

10l = |A(a*y(p, b*q))|
la*y(p,b*q)| = |a] +m(a).|D|
D’ou |A(a) *b| — |axy(p,b*xq)| =1 > 0.

On en conclut donc :

Théoréme B.7. La relation K termine sur T.

B.2.4 La relation K est confluente

a) +m(b)).|c| = |p(a * ¢, b * c)|.

Puisque la relation K termine et, en vertu du lemme de Newman, il suffit de montrer
que K est localement confluent. C’est le cas si toutes les paires critiques de K peuvent
étre fermées, c’est-a-dire que, pour tout branchement critique b «— ya — xc dans T, il

existe d € T tel que b —,d «—xc.

La relation K posséde vingt-deux paires critiques ; nous allons voir qu’elles sont toutes

confluentes.

A/A. D’une part :

((axb)*c)xd—,(a*xb)*(cxd)
—aax (bx (cxd)).

D’autre part :

((axb)xc)xd—,(ax(bxc))xd
—,a%* ((bxc)xd)
—,a* (bx (cxd)).

A/I. On a:

(i*a)*xb—,i%(axD)

—a % b.
Et :

(i*a)*b—axb.
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A/J-1. On a:
(ax1)*b—,ax(ix*Db)
—a % b.
Et :
(ax1)*b—,ax*b.
A/J-2. On a:
(@*b)*i—,a%(bxi)
—,a % b.
Et :
(a*b)*i—,axb.
A/P. On a:
(p*v(a,0)) * c —p* (v(a,b) * )
—ppxy(a*xcbxc)
—pQ * C.
Et :
(p*v(a,b)) x c —pax*c.
A/Q. On a:
(g *v(a,b)) *xc—,q*(y(a,b) xc)
—pq*y(axc,bxc)
—ob * c.
Et :

(g*v(a, b)) xc —gb*c.
A/D. On a:
(7(a,b) * ¢) x d —ay(a, ) * (¢ x d)
—py(ax (cxd),bx (cxd)).
Et :

(v(a,b) xc) xd —py(axc,bxc)xd
—py((a*c)*xd,(bxc)xd)
—ay(a* (cxd),bx (cxd)).
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A/M.

A/L.

1/J.
J/X.

J/D.

On a:
(u(a,b) *c) xd —,u(a,b) * (c*d)
—uplax (cxd),b* (cxd)).
Et :
(u(a,b) xc) xd —yp(a*xc,b*c)*d
—ui((a*c)xd, (bxc)*d)
—p(ax (cxd),bx (cxd)).
On a:
(Ala) #b) x c —aA(a) * (b*c)
= Max(p, (b*c) *q))
—aAa*y(p, b= (c*xq)))
Et :
(A(a) xb) x c =, A(a*y(p,bxq)) *c
= A((a*y(p,b* q)) *v(p, c % q))
—aX(a* (v(p,b*q) *v(p,c* q)))
—pA(axy(p*y(p,c*q), (b*q)*v(p,c*q)))
—pA(a*y(p, (b*q) *v(p,c*q)))
—aMaxy(p,bx (¢ +v(p,c*q))))
—oA(a*y(p,b* (c*q))).
Ona:i<«i*x1—,i.
On a:
Y(p*i,q* i) =,7(p:q)
Et :
Y(p*i,q*1) —xi.
On a:
v(a,b) *i —py(a*i,bx*i)
_>'>er(0’7 b)‘
Et :

V(GJ b) * Z _>er(a7 b)
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J/M. On a :
p(a,b) * i —pp(a*i,bxi)
—»1u(a, b).
Et :
pi(a,b) xi —,pu(a,b).
J/L. On a :
Aa) x i —pMaxy(p,ixq))
—Aax7(p, )
—eA(a * 1)
—,\a).
Et :
Aa) *i —,A(a).
P/G. On a:
p (P, q) —ap i
—JD-
Et :

p*Y(p,q) —pp-

P/X-1. pxa «—ppxy(p*a,q*a) —xp*a.
P/X-2. On a:

v(p*v(a,b), ¢ *v(a, b)) —py(a,q*7(a,b))
_>Q’Y(a’= b)
Et :
v(p * v(a,b),q xv(a,b)) —xy(a,b).
Q/G. On a:

q*(p,q) —aq i

—Jq.

Et :

q*v(p,q) —oq-
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Q/X-1. g% a+—oqx*y(p*a,q*a) —xqx*a.

Q/X-2. On a:
Y(p * v(a,b),q*y(a, b)) —oy(p*(a,b),b)
—>P’Y(CL, b)-
Et :
Y(p *v(a,b),qxv(a,b)) —x7(a,b).
G/D. On a:
'y(p, q) *a —gi*a
—,a.
Et :
Y(p,q) x a —py(p * a, q* a)
—a.
X/D. On a:
Y(p*a,q*a)*b—py((p*a)xb,(q*a)xb)
—,¥(p* (axb),q* (axb))
—5a * b.
Et :

Y(p*a,q*a)*b—yxax*b.

M/B. 1l n’est pas nécessaire d’étudier cette paire critique pour la confluence de K, mais
on en aura besoin plus tard. On a :

p(A(a),b) x c =y p(Aa) * ¢, bxc)
—p(Aa*y(p,c*q)),bxc)
—p(a*y(p,c*q)) *v(b*c,i)
—aax (y(p,cx q) xy(b+c,i))
—paxy(p*xy(bxc, i), (cxq)*y(b*c,i))
—paxy(bxc,(cxq)*v(bxc,i))
—aaxy(bxc,ex (gxy(bxc,i)))
—oaxy(bxc,cxi)

(

—,axy(bxc,c).

287



B. Présentation du C-monoide initial et A-calcul avec substitutions explicites

Et :

w(A(a),b) * ¢ —g(axy(bi)) *c
—aa % (y(b, 1) * ¢)
—pa*xy(b*c,ix*c)

—axy(bx*cc).

Puisque K termine, on en conclut :

Proposition B.8. La relation K est confluente sur T.

B.2.5 La relation KB est confluente
On commence par :
Lemme B.9. La relation B est convergente sur T'.

Démonstration. Pour la confluence, il suffit de noter que B est linéaire a gauche et ne
crée pas de paire critique avec elle-méme. C’est donc une relation orthogonale et, en par-
ticulier, confluente.

Pour la terminaison, on munit > de l'ordre strict yu >x *, 4 >y v et u >y 7, puis on
construit > lordre lexicographique sur 7" associé & >x. On a alors p(A(a),b) > a*y(b,1).
En effet, comme p >y %, il suffit de vérifier que p(A(a),b) > a et u(A(a),b) > ~v(b,7). La
premiére inégalité est donnée par le fait que a est un sous-terme strict de u(A(a),b) et la
seconde par p >y v, u(A(a),b) > b (car b sous-terme strict de u(A(a),b)) et p(A(a),b) > i
(car p >y 7). ¢

On a donc deux relations convergentes K et B sur 7. Tout élément a de T a donc
une unique forme normale K(a) pour K et une unique forme normale B(a) pour B.
On note K(T) l'ensemble des K-formes normales de T. Rappelons quelques notions et
résultats :

Rappels. Soient X un ensemble et R, S deux relations binaires sur X. On dit que S est
un raffinement de R si R C S* et que ce raffinement est compatible si :

pour tous a,b,c € X, si a —sb —c alors il existe un d € X, tel que a —xd «—jc.

Si S est un raffinement compatible de R alors : R est confluente si et seulement si S
est confluente.

On va montrer :

Lemme B.10. La relation KB est confluente sur K(T).
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Démonstration. On définit les relations K> et B™ par a — xob (resp. a — peob)
si b = K(a) (resp. b = B(a)). De plus, on définit B> - K> comme la composée de
ces deux relations, c’est-a-dire que a —z~ b si il existe ¢ € T' vérifiant a —pooc — o0 b :
en d’autres termes, ¢ = B(a) et b = K(c) = K(B(a)).

On va montrer que K B est un raffinement compatible de B> - K sur K(T') et que
cette relation est confluente. On a : B C B* et K C K* donc B® - K* C (KB)* et
donc K B est un raffinement de B> - K*°. Soient a, b, c € K(T) vérifiant :

a —pb e .

Il est impossible que a — b car a € K(T) donc a — zb. Si b = ¢, on a a — zc
donc B(a) = B(c) et donc K(B(a)) = K(B(c)). On a donc bien, en posant d = K(B(a)) :

a _>‘>BOOAKOOd &—poo, oo C.

Si b # calors laréduction de b & ¢ commence par au moins un B> et donc B(b) = B(a),
d’oll @ — g < et donc d = ¢ convient. On a donc montré que K B est un raffinement
compatible de B> - K*° sur K (7). Il reste a voir que B> - K> est confluente.

Soient a,b,c € T tels que a —» go.xob €t @ —» go.xoc. Alors il existe m,n € N tels
que b = (K oB)™(a) et ¢ = (Ko B)"(a). Si m = n alors b = c. Sinon, on suppose que 1’on
am >n:alors b= (K o B)™ "(c). Dans les deux cas b — g ¢ (si n > m, la réduction
est dans l'autre sens).

On en conclut que B> - K> est confluente et donc que K B est confluente sur K (7).

%

On définit & présent une relation B dérivée de B. Cette réduction agit comme B, sauf
qu’elle réduit tous les B-redexes identiques d’un terme ; pour des raisons techniques, on
va aussi demander & B d’étre réflexive. Formellement, a —3b si a = b ou si il existe n > 1
et ag,...,a,,c,d € T tels que a = ag et b = b, ainsi que des contextes Cy, . .., C,, vérifiant :

- pour tout k € {0,...,n — 1}, ar = C[u(A(c),d)] et a1 = Criale*v(d,7)];
- il n’existe pas de contexte D tel que b = D[u(A(c),d)].

Par exemple :

Y(p * p(A(c),d), q % p(X(c),d)) —py(p* (cxv(d, ), q* (c*xv(d,1))).

La relation B est une composée particuliére de B-réductions. Cependant, il est clair
que, B étant orthogonale, 'ordre dans lequel on effectue les B-réductions n’a pas d’im-
portance.
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On vérifie :
Lemme B.11. On a les inclusions : B C Bt et B* C B!.
Le lemme suivant précise la forme des diagrammes de commutation entre B et K.

Lemme B.12. Si a,b,c sont des éléments de T tels que a — zb et a — xc alors il
existe dq, do, et d3 dans T tels que :

Q
[so

Démonstration. Si a = b, on prend d; = dy = d3 = ¢. On suppose donc que a # b.

Soit x = u(A(y),2) le B-redex réduit lors de @ — zb. On va procéder en examinant
quelle régle intervient lors de a —c et la position du K-redex par rapport aux positions
de c dans a.

Tout d’abord, on observe que seule la régle M induit une paire critique avec B : toutes
les autres lui sont orthogonales. De plus, parmi les autres régles, D et X sont les seules a
ne pas étre linéaires et P et () sont les seules & ne pas avoir les mémes variables a gauche

et a droite. Cependant, tout B-redex x de a est soit préservé, soit dupliqué, soit effacé.

L’application de la regle B (contractant le redex z) a c est donc possible, et on obtient
un diagramme :

a b
Kl lK
c d

Remarquons que, méme si le B-redex = n’est plus dans ¢, on a ¢ —zc.

B
—_—

_—

B

Il reste a traiter le cas ot a —,,c. Si le redex réduit par M ne celui réduit par B, on
est dans le cas précédent (comme avec D). Sinon, il existe exactement un redex x dans a
tel que a = Cz xt]. On a déja vu que, dans un tel cas, si on note a’ = C[(y * y(z,1)) * t],
il existe e, ey et e3 tels que :

B /

a a
Ml/ iK

c e e e

R I
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De plus, la régle M n’apparait pas dans les a’ —»e3, ¢ — €1, ea — e3. Ainsi, toute
autre B-réduction effectuée sur a commute avec toutes ces K-réductions. Ainsi, on obtient
bien un diagramme :

Q
vl

Démonstration. Comme K termine on peut appliquer le principe de récurrence pour dé-
montrer le résultat. Soit a« € T. Si a € K(T), alors K(a) = a, donc K(a) — zb et
donc K(a) — x5 K (b). Maintenant, supposons que a ¢ K(T') et que, pour tout ¢ dans T’
tel que a —tc, on a P(c). Comme a ¢ K(T), il existe ¢ € T tel que a — ¢ — K (a).
D’aprés le lemme précédent, il existe dq, do, ds tels que :

oo

S|

a d1 —>gd2 .

ool
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Comme a —,d; et que K est convergente, on a K(a) = K(d;). De méme, b — .d;
et d2 —»Kdg, donc K(dg) = K(dg) = K(b) d’ou :

ool

KB
On a donc prouvé le lemme. &

Lemme B.14. Pour tout a de T, on a K(a) —xsK(B(a)) :

Démonstration. On va procéder par récurrence, en utilisant cette fois le fait que B est
convergente. Si a = B(a), alors K(a) = KB(a). Maintenant, supposons que a # B(a).
On a vu que B>® C B*. Comme a — z~B(a), il existe ay,...,a, tels que a — zay,
a, —3B(a) et, pour tout i, a; —za;,1; de plus, il y a au moins un i tel que a; # a;41 car
sinon a = B(a). On peut supposer que a # a; puisque l'ordre des réductions est indifférent
(B est orthogonale). On applique alors le lemme précédent pour obtenir :

Comme a —jza; et que B C B, on a B(a) = B(ay); de plus, a # a1, donc on peut
appliquer ’hypothése de récurrence & a; ce qui donne :

K(a)ﬁ?’K(@l)—KE?K(

(a))

Ce qui conclut la preuve. &
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Corollaire B.15. Pour tous a,b € T tels que a —zb, il existe c € K(T) tel que :
K(a) —»xp ¢ «xp5 K(b).

Démonstration. On commence par appliquer le lemme précédent a a et b. On en déduit

que K(a) »xsK(B(a)) et K(b) =z K(B(b)). Or a —zb et donc, comme B est conver-

gente, B(a) = B(b). D’ott K(a) —»xpc «xsK(b) avec ¢ = K(B(a)) = K(B(b)) € K(T).
&

On va maintenant démontrer une variante de la technique d’interprétation de Hardin
qui permettra de conclure.

Proposition B.16. Soit X un ensemble muni de deux relations binaires R et S avec R
convergente. On note R(x) la R-forme normale d’un élément x de X et R(X) ’ensemble
des R-formes normales de X . Supposons qu’il existe U C (RUS)fR(X) vérifiant la condition
suivante :

Pour tous et y dans X tels que v —g vy, il existe un z € R(X), vérifiant
R(x) —uc «_UR(?J)'
Alors, la confluence de U entraine celle de RUS.

Démonstration. On va montrer que R U S est semi-confluente, ce qui suffit & prouver sa
confluence. Tout d’abord, notons que x — sy si et seulement si il existe xq,...,x, tels
que :

T —»rI1 s —PRrI3 75" 5Ty —PrRY-

Soient x et y tels que x —p sy. Deux cas sont possibles : * —zy et x —4y. Supposons

que ’on est dans le premier cas. Maintenant soient x4, ..., x, tels que :
T —>prT1 —s¥2 RT3 s —rIn.
On va montrer par récurrence que, pour tout ¢ € {1,...,n}, il existe y; € R(X) tel

que R(y) - ,y; «vR(x;). Pour i = 1, on a © — ,x; et * —ry; donc, par convergence
de R, R(y) = R(x) et donc y; = R(y) convient. Supposons que 1'on a construit un tel y;
pour i € {1,...,n — 1} fixé. Construisons y;,; selon la parité de i. Si 7 est pair, on a :

I
R(z;) R(wit)

i
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Comme R est convergente et que x; —» %41, on a R(x;) = R(z;41) et donc y; 11 = y;
convient.

Maintenant, supposons que ¢ est impair :

S
Ty ————Tj+1

Ri iR
R(z;) R(7i11)
g
R(y) ——=Yi
Par hypothése, il existe z € R(X), tel que :
R(x;) =y 2z «— R(xi41).

On a donc :R(z;) —yz et R(x;) —,y;- Comme on a supposé U confluente, il existe
Yir1 € R(X) tel que :

Y oY »ulisr et R(Tiy1) »uz ol
On a donc construit une famille (y1, ..., y,). En particulier, y, vérifie :
RUS z,

" v

8

On conclut en rappelant que U C (R U S)TR(X).

Examinons & présent le cas x —gy. Soient x1,...,x, tels que :
T —>pT1 —s¥2 RT3 s —rIn.
On va montrer par récurrence que, pour tout ¢ € {1,... ,n}, il existe y; € R(X)

tel que R(y) —yy; «yR(x;). Pour i = 1 : par hypothése, il existe y; € R(X) tel que
R(y) —yy1 «vR(x). Or R est convergente et x —»,x; donc R(z) = R(z;). La suite de la
récurrence est identique au cas précédent.

o

On applique alors ce résultat avec X =T, R =K, S = Bet U = (KB)TK(T) pour
obtenir :

Théoréme B.17. La relation KB est confluente sur T'.
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B.3 Définition du déliement

B.3.1 Définition du déliement sur les \-termes formels

On définit ici ’application ® : A — T, qui n’est rien d’autre que la transcription des
A-termes en notation de de Bruijn, telle qu’elle est définie dans [dB72], composée avec
I’application n —— p * ¢".

Pour commencer, on définit, pour tout = € V et tout n € N*, une application o7
de Ay- dans lui-méme, qui remplace chaque occurrence de = par n + k oil k est le nombre
de A rencontrés jusqu’a elle. Plus formellement, si f est un Ay+-terme formel, et toujours
par récurrence sur son degré :

1. si f ==z, alors 02(f) = n;

2.si feVet f#ux alors ol (f) = f;

3. si f e N* alors o(f) = f3

4. st f = g, h), alors o (f) = u(o3(g), o (h));

5. si f = Ax.g, alors o(f) = f;

6. si f = \y.g avec y # z, alors o”(f) = \y.(a"T1(g)).

On commence par démontrer :
Lemme B.18. Pour tousn € N*, x € V et f € Ax- tels que x ¢ V(f), on a o?(f) = f.

Démonstration. Par récurrence sur le degré de f. Si f € V, alors on a forcément f # x
puisque x ¢ V(f) et donc o(f) = f, par définition de ¢ ; de méme pour f € N*.

Maintenant, supposons que la propriété est vraie pour les termes de degré au
plus k£ € N* fixé et que |f| = k + 1. On distingue les cas suivants.

-Si f = p(g,h) avec g et h de degré au plus k. On a V(f) = V(g9) U V(h),
donc y ¢ V(g) et y ¢ V(h). Alors :

g, h) (HR)

- Si f = Az.g : la définition de o donne directement le résultat.
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-Sif=Mygavecy#get|g <k. OnaV(f)=V(g)\{y} doncx ¢ V(g). Alors :

o, (f) =03 (N\y.9)
= y.(a7+(g))
= \y.g (HR)
— f

On vérifie :

Lemme B.19. 1. Pourtousn € N, x € V et f € Ay, on a V(o2(f)) = V(f) \ {z}.

2. Pour tousn,m € N*, x,y € V tels que x # y on a o} o0, = 0, 0 0y.

v
3. Pour tousn € N*, z,y,z €V tels que z ¢ {x,y}, ona ol o[z :=y| =[x :=y|ool.

Fixons maintenant deux notations. L’ensemble V' des variables est dénombrable; on
choisit une bijection y : V' — N*. De plus, pour tout n € N*, on pose ¢"*' = ¢ * ¢",
avec ¢ = q.

Maintenant, on peut définir, pour tout n € N, une application ®” : Ay» — T’ comme
suit. Si f est un Ay«-terme formel, et toujours par récurrence sur son degré :

P sin=0et x(f)=1;
px @=L sinon;

1. si f €V, alors "(f) = {

2. si f € N*, alors &"(f) = {p ) sif=1
D *q sinon ;

3. si f = p(g, h), alors ©"(f) = u(®"(g), ©"(h));

4. si f = Ax.g, alors ®*(f) = A(®" " (cl(g))).

Enfin, on appelle déliement I'application @ : A — T obtenue par composition
dei: A — Ay- avec 0 : Ay- — T

Remarque. Cette application donne, comme nous le verrons plus loin, une injection de
I’ensemble des classes des A-termes modulo a3n-équivalence dans le C'-monoide initial. Ce
n’est pas la méme construction que celle de [LS86| qui établit une équivalence de catégories
entre celle des A-calculs non typés avec couplage surjectif et celle des C'-monoides.
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Exemples. 1. On suppose que z,v, z,t sont des variables deux & deux distinctes et
que x(t) = 1. Alors :

DAz Ay.pu(Az.pu(2, 1), plz, y)))
=0 Az Ay p(Az.p(z, 1), (. y)))
=A@ (0, (Ay-p(Az.pu(z, 1), (2, y)))))
=M@ (Ay.o2(u(Az.pu(z, 1), u(x,9)))))

=M\(®(0, (a3 (Az.p(z, 1)),
=M\(®* (o, (Az.05(p(z, 1)),
=Mu(®*(Az.05 (1(03(2), a5(t)
= MM @ (0l (u(o](2), 05 (1))
= MM (03 (2), 02(1))), (P * ¢, )
=M\ (3 (1), ®3(t)), p(p * ¢, p)
=\\u(Au(p, p* ¢*), 1n(p = 4, p)).

)
o,
%
)
)

)
)

2. Si x # y et en allant plus vite :

P(ArAy.p(Az.y, ) = Ap(Ap * q), p * ).

B.3.2 Définition du déliement sur les \-contextes

On va étendre les définitions précédentes aux A-contextes. Ainsi, on va définir :

- Pour tous z € V, n € N*, C' € C(A), une application ¢7(C) : Ay- — Ay vérifiant,
pour tout f € Ay«, a(C[f]) = a2(C)(f).

- Pour tous n € N* et C' € C(A), une application ®"(C) : Ay~ — K vérifiant, pour
tout f € Ay, ®"(C[f]) = @"(C)(f).

On fixe € V, n € N* et C € C(A). On définit o7(C) par récurrence sur le degré
de C':

si C' =0, alors 0?(C) = o7
si C' = (D, f), alors 6(C) = pu(o2(D), o2 (f));
si C' = u(f, D), alors 6(C) = u(a?(f),o™(D));

si C'= Az.D, alors 02(C) = C;
si C' = \y.D avec y # x, alors 07(C) = \y.(c2T(D)).

L’action de ¢7(C') sur un A-terme formel f est définie par récurrence sur le degré de C'
de maniére similaire. Par exemple, si C' = u(D, g), on pose :

SAEE e
Q
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Pour des besoins techniques, on définit, & partir de ¢, une application 77 de C(A) vers
lui-méme. En fait, on ne modifie la définition de ¢ que pour [J, en posant : 77/(CJ) = .

Exemple. On a :
7 (Ay-p(z,0)) = Ay.(u(n + 1,00)
alors que :
o (g, 0)) = Ay (u(n + 1,071)).
Pour tout A-contexte C, 77'(C') est un A-contexte vérifiant les égalités :
IO =1C], = (O =[Cl,  L(7(C)) = L(C).

De plus, les applications o et 7 sont reliées par le résultat suivant :

Lemme B.20. Soient n € N*, x € V et C € C(A). Alors :

() = {Tg(c*) siz € L(C)
* T(C)oo™*  siz ¢ L(C) et si|C|y=k.
Si n est un entier et C' un contexte, on définit ®"(C') ainsi :
1. si C' =0, alors o"(C) = "
2. si C' = u(D, f), alors ®"(C) = pu(P™(D), 2" (f));
3. si C = pu(f, D), alors ®*(C) = p(P™(f), d™(D));
4. si C = \z.D, alors ®"(C) = A\(®""!(cl(D))).
On va maintenant vérifier que I'on a bien ce que 1’on voulait.

Proposition B.21. Soient n € N*, C € C(A) et f € A. Alors :
1. Pour tout x € V', on a o(C[f]) = o2(C)(f);
2. On a (C[f)) = 2"(C)(/):
Démonstration. Dans les deux cas, on va procéder par récurrence sur le degré

du A-contexte.

1. Soient n € N*, x € V et f € A. Alors :

oy (OUf]) = a3(f)
= o (O)(f).

Maintenant, supposons que l’on a démontré le résultat pour tout contexte de
degré k € N fixé. Soit C' un contexte de degré k+ 1. Alors, on a quatre cas possibles.
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- SiC = u(D,g) avec |D| =k, alors :
o, (Clf]) = oz (u(Df], 9))

- Si C = pu(g, D) avec |D| = k, on procéde de méme.
- Si C' = A\z.D avec |D| =k, alors :
o, (Clf]) = oz (Az.D[f])
— \.D[f]
= (Az.D)(f)
= o, (Az.D)(f)
= o, (C)(f)-
- Si C = \y.D avec |D| =k et y # z, alors :
#2(C1f]) = o (w.DIf)
= y.(o3 " (D[f]))
= y.(07 " H(D)(f))
= >\y( FHD))(S)
o, (Ay.D)(f)
o, (C)(f)-
Dans tous les cas, on a bien ¢?(C[f]) = o2(C)(f).

2. On procéde exactement comme pour o. En distinguant les cas C' = [, pour initier
la récurrence, puis C' = u(D, g), C = u(g, D) et C = Az.D. Les trois premiers cas
se traitent aisément. Pour le cas C' = Az.D, on a :

o"(C[f]) = " (A\z.D[f])
[f
= \z.(®" T (a2 (D)(f))) d’aprés le 1
)

(
(

= Az.(2""(0,(D)) f)) (HR)
)

= () (/)
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B.4 Le systéme de réécriture K ne simule pas complé-
tement le \-calcul

On montre ici que (K, ®) est une simulation de (A, —,), mais que K ne termine pas
en certains termes de la forme ®(f) oi f est un A-terme sur lequel [ termine.

B.4.1 Le déliement est compatible avec I’a-conversion

On va donc démontrer, dans ce paragraphe, que si f et g sont deux A-termes formels
qui sont dans la méme classe d’a-équivalence, alors ®(f) = ®(g). Or, deux termes f et g
sont a-équivalents si et seulement si on peut trouver une famille finie de \-termes formels

fi,-- -, [r tels que :
J —=afi a2 —a s —=afr a9
Ainsi, pour montrer le résulat annoncé, il suffit de démontrer la proposition suivante.

Proposition B.22. Soient [ et g deuz \-termes formels tels que [ —.g, alors ®(f) =
®(g).

On va démontrer la proposition en plusieurs temps.
Lemme B.23. Pour tousm € N, n € N*, x,y € V et f € Ay- tels que y ¢ V(f), on a :
" (o7 (f)) = @™ (o) (f[x == y])).

Démonstration. On suppose que y # x, le cas d’égalité étant trivial. On procéde encore
par récurrence sur le degré de f. Tout d’abord, supposons que |f| = 0. Alors deux cas
sont possibles.

- Si f ==, alors 07 (f) = n et o) (f[r :=y]|) = o, (y) =n.

- Si f # =, alors o} (f) = f et o) (flv := y]) = 0, (f) = [; en effet, on a forcément
[ # y puisqu’on a supposé que y ¢ V(f).

Supposons maintenant que I’on a démontré le résultat pour tous les A\-termes formels
de degré au plus k, ot k est un entier fixé. Soit f un terme de degré k£ + 1. On a quatre
cas possibles.
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- Si f = u(g,h) avec g et h deux A-termes formels de degré au plus k, 'un des
deux étant de degré k. Remarquons tout d’abord que V(f) = V(g) U V(h) et donc
que y ¢ V(g) et y ¢ V(h). On a donc :

‘Pm(UZZ(f)) = ®" (0 (ulg, 1))
p(@™ (07 (9)), ™ (07 (h)))
p(@" oy (glz == y])), @™ (o (hlz := y]))) (HR)
—q)m(U"(u(g[w yl, hlz = yl)))
= ®"(ay ((u(g, h))[z := y])

= o"(a(fle = )

- Si f = Az.g avec g un A-terme formel de degré k. On a V(f) = V(g) \ {z},
d’ott y ¢ V(g) (on a supposé y # x). Alors :

o™ (0 (f)) = @™ (07 (Av.g))
= d"(A\z.g).

D’autre part :
" (o) (f[x == y]))

" (o ((Az.g)[x := y]))
(0, (A\z.g))
Az (0"
(

m

A.(ay(9)))
Az.g) car y & V(g).

o
o™
o

m

- Si f = A\y.g avec |g| = k. Alors :

D" (07 (f)) = 2" (07 (\y.g))
=" (Ay.(07%(9))) puisque y # x
= XN@" (o, (00 (9))))

Y

D’autre part,

" (03 (/lo = ) = " (0}((\-) e = o))
= " (o, ((A\v.(gly :== v][z :=y])))) en posant v = v(g,y)
= " (\w.(oy " (gly := vl == y]))) puisque v #y
= ®"(Av.(07 " (gly = 1)) (HR)
= M®" (o, (07" (gly = v]))))
= M@ (o, (07 (9)ly = 11])))
=M™ (07 (9)))) (HR)
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- Si f=Az.gavec |g| =k et z¢ {z,y}. Alors:

" (0 (f)) = 2" (07 (Az.9))
= d"(\z.(¢"(g))) puisque z # x
= " (Az.(0y " (gl = y)))) (HR)
— (o= (gl = y1) puisque 7 # ¢
= 0" (o, ((Az.g)[z :=y])) puisque 2 # x
= 0" (0, (flz :=y]))

%

Remarque. La présence de & n’est utile que pour I'avant-dernier cas, celui ou f = A\y.g.
Sans application de ®™, c’est faux. Par exemple, si ¢ = y, on a o'(\y.y) = Ay.y mais,
comme (\y.y)[r = y] = Av.v, avec v = v(y,y) (et donc v # y), on a o, (A\v.v) = Av.v.

Corollaire B.24. Pour tousn € N, 2,y € V et f € Ay- tels que y ¢ V(f), on a :

" (Ae.f) = " (.l = ).

Démonstration. On a :

" (Ax.f) = (‘P"H(Ui(f) )
@™ (o) (flz =) d’aprés le résultat précédent

= " (Ay.(flz = y))).
¢
Lemme B.25. Soient C € C(Ay+), n €N, 2,y €V et f € Ay~ tels que y ¢ V(f). Alors :

o"(C)(Ax.f) = @*(C)(Ny-(fz = y])).

Démonstration. On va procéder par récurrence sur le degré de C' et toujours dans le cas
ou y # x. Pour C' = [, c’est le résultat précédent. Maintenant, supposons que la proposi-
tion est vraie pour tout contexte de degré k et que |C| = k-+1. Trois cas sont possibles. Les
deux premiers cas, C' = u(D, g) et C' = u(g, D), se traitent sans difficulté. Le troisiéme
cas est C' = A\z.D :

" (C)(Azx.f) = " (Az.D)(Az.f)
= ®"(\z.D[Az.f])
= M@" (02 (D[Az.f])))
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On doit distinguer deux sous-cas, selon que z € £(D) ou non. Si z € L(D) :

" (C)(Az.f) = M(@" (7, (D)(Az-f)))

= M@"" (72 (D))(Az.f))
= M@" 72 (D) (- (fla = y]))) (HR)
= MO (o (DPy-(flz = y])]))

= ®"(Az.DAy.(flz == y])])
= 0" (C)(y-(flz == y]))

Si 2 ¢ L(D), on pose I = |D|y. Alors : ®*(C)(Az.f) = M@ (71(D)(c (Az.[)))).
Maintenant, si z = z :

"(C)(Az.f) = M(@" (7, (D) (M. f)))
= M@" (7 (D) (- (fl = y]))) (HR)
= M@" (7, (D)) (0" \.(fl = ])))) puisque = & V(Ay.(f[z = y]))
= M@" " (o, (D[A y( [z = y])]))
= o"(C)(Ay.(flz == y]))-

Sizé{x,y}:

P"(CY(Ax.f) = M@ (71(D)
= A(®" +1(T1(D) =y))))
= MO (m (D) (02 (- flz = y])))) puisque z & {z,y}
= MO (o (DPy-flo = y]])))
= o"(C)(Ny-fl == y))-

Enfin, si z = y; on choisit ¢t € V tel que t ¢ V(D[f]) U {x,y} et on se raméne au cas
précédent :

(A\z.037(f))))
(Ay-(a22(f))[e
( +1

o"(C)(Ax.f)
4" (\y.D Az ]
=0"(A.(DAz-f])ly :=1])
=P"(At.(Dy == t])(Az.fly :=t])) puisque y ¢ L(D)
6" (\L(Dly = ) (A1) puisque y ¢ V(f)
=P"(At.(Dly :=t])(My.(flx :=vy]))) en appliquant ce qui précéde
=0"(At.(Dly == t)((\y.(flz:=y])ly:=1]))  puisque y ¢ V(\y.(f[z :=y]))
—0" (g (D) (2 = 1)
=0"(C)(Ay.(flz = y]))
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On a donc démontré la proposition annoncée, d’ou le théoréme :

Théoréme B.26. L’application ® induit une application ® : A — T, c’est-a-dire que
pour tous A-termes formels f et g tels que f =, g, on a ®(f) = P(g).

B.4.2 Le déliement préserve les étapes de S-réduction
On va montrer le résultat suivant :
Théoréme B.27. Soient f et g deux \-termes. Si f —;g, alors O(f) —,sP(g).

On va commencer par poser quelques notations, permises par le theoreme B.26. Tout
d’abord, on définit une variante de ®, ¥ : C(A) — C(T'). On procéde comme pour P,
mis a part ¥(O) = 0.

Pour alléger les calculs ultérieurs, on va poser, si n € N* et si x1,...,x, sont des
variables deux & deux distinctes :

- N ) 1 n
Dy oz =P"0 Oy, O ooy .

En particulier, on a, pour x € V :

P siz = x,
Dy an (@) =<K prgi! six=ux41>2
px gX@+=1 " ginon.

Le théoréme B.26 nous assure que, pour un A-terme f fixé : pour tout \-contexte C,
on peut supposer que §£(C) = |C|, pour calculer ®(C|[f]). En effet, si ce n’est pas le cas,
il existe une variable = et trois A-contextes D, E et F tels que :

C=Do(Ax.d)oFo(Ax.d)oF.
Or, si on choisit une variable y qui n’est ni dans V(C), ni dans £(C'), ni dans V(f) on a :
O(C[f]) = ®(D o (A\y.0) o (E[x :=y]) o (A\x.0) o F[f]).

De plus, £(C) est totalement ordonnable avec "'ordre dans lequel on rencontre les Az en
partant de [1"; sans rentrer dans les détails, dans le cas précédent, on aura xr < y. Tout
ceci permet d’obtenir le résultat suivant :

Proposition B.28. Soient C' un A-contexte et f un A-terme. On suppose que L(C) est
Pensemble totalement ordonné {x, < --- < x,,} avec n = |C|\. Alors :
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Enfin, on va utiliser les notations suivantes dans 7. On pose ¢' = q et ¢"*! = ¢ * ¢".
On définit le contexte Q = g x [J, avec Q" l'itéré n fois de @) ; en particulier, Q"[i] —,¢",
Q" q] = q" et Q"[y(a,b)] — Q™ '[b] pour tout n € N*. Enfin, on définit le contexte
A € C(K) comme A = ~(p,[0%* q). Enfin, si C est un contexte, on note C° =0, C' = C
et C"Ml =C"o(C =CoCm

Lemme B.29. Soient n et m deuzx entiers naturels et a € K. Alors :

P stm>n=20
A p*q" sim>n>1
px Q" [A™[a]] > n .
p* Q"[al sim=20

px Q" Maxqm  sin>m>1.

Démonstration. Par récurrence sur m. Si m = 0, c¢’est évident. Supposons que la propriété
est vraie pour un m fixé. Alors :

P sim>n=0

n m+la — s O"[A™ alll = p*qn SIm>n21
pr QAT = pe QI - 40T A

px Q" ™Ala] x¢™] sin>m>1.
Dans le cas m = 0, on a deux possibilités. Sin =0 :
pxAla] = pxy(p,axq) —pp.

Sin>1:

px Q"[Ala]] = px Q" g xv(p,ax q)] —op * Q" '[a* q.

Maintenant, sin =m > 1 :

px (Ala] xq") = p* (v(p,a*q) *q")
—pp*xy(p*q", (axq)*q")
—ppxq".

Enfin, sin>m > 1:

p* Q" [Ala] % g™ = px Q" Vg x (Ala] x ¢™)]
—ppx Q" [k y(px g™, (a* q) * q™)]
—op * Q""" [(a x q) x ¢
a

(m+1) m—i—l]

—ap*x Q" *
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Corollaire B.30. Soient i, j, m des entiers naturels. Alors :
P si1>75=0
prQ AN i qprg sii>j 21
pxqgmtl sij >
Proposition B.31. Soient m,n € N*, i € {0,...,n}, z1,...,Zn, ¥1, ..., Ym des variables
deuz & deuz distinctes et f € A, avec y1,...,ym & V(f). Alors :

®-'E17---,$n (f) * AZ [qm] _>'>K®-'E17~~~,$i7y17~~~7ym7$i+17~~~7fﬂn(f)'
Démonstration. Par récurrence sur le degré de f.

-Sif=ua:

ir.m irm p*xq™ sii=0
q)ml,m,wn(xl) * A [q ] =px* A [q ] _»K{ L
P sii > 1.

D’autre part :

pxq™ sii=0

(b:c T; T; T (331) ==
1y LiyYlyeeyYm , Lit15--3Tn p si Z Z 1

-Sif=u;,j€4{2,...,n}:

Dy o () * A" = (px 1) x A'[g"™]
—ap QA g™]

px gl sit > g
—» .
“Npxgmti-t s>
D’autre part :

i—1 .. .
p*q’ sij<i
(bafl7~~~773i7y17---7y’m7xi+17---7xn(xj) = { mj—1 .. .
p*q S19 > 1.

-Sif=xeV\{x,. ..., T, Y1, -, Ym} :

Oy o (@) ¥ Al[g™] = (p gD Allg™]
—ap % QUL AT™]
] * qx(z)+n+m—1

- ¢$17~~~7-'Ei7y1:---,ymva-l,---,wn (J})

306



B.4. Le systéme de réécriture K ne simule pas complétement le \-calcul

- Si f = (g, h)
Oy () # A'[g™]
:(I):cl ..... zn(,u(gv h)) * Al[q ]
(

.....

=it (Pary i Ym,Tig 1 Tn (9), Pay. iy Ym,Tig 1T (h)) (HR)
:(I)ml ..... TiyY1 sy YmyTit1y--osTm (:u(g> h’))
:(I):cl ..... TisYlseeyYmsTit1yee T (f)

- Si f = Az.g, oul on suppose z & {z1,...,Z,, Yy} :

.....

_»K)‘((I)z,m ..... T3 YLy YmsTid1yens rn(g>> (HR)

o

On démontre de la méme facon :

Proposition B.32. Soient m € N*, y1,...,y, € V et f € A avec y1,...,ym & V(f).
Alors :

O(f)*q™ >k Py, ym(f>‘

Proposition B.33. Soient n € N*, i € {1,...,n}, z1,...,x, des variables deuzr & deuz
distinctes et f,g € A, avec x1,...,x; 1 ¢ V(g). Alors :

Qo (f) * Ai_l['y(q)mﬂ ----- 2n(9),7)] >k P@uy i1 zig o (fi = g]).
Démonstration. Par récurrence sur le degré de f.
- Si f =X :
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D’autre part :

(I)xg,...,mn(g) sit=1

) . . = =
r1,...,ﬂcz_1,wz+1,...,zn(*Tl[mz gD {(I)xl,...,zi—1,mi+1,...,xn(xl) =p sl ¢ > 2.

-Sif=u;,j€4{2,...,n}:

Dy oo () % AT (P (9), 1)
= @) ¥ AT Y (Payyy 2 (9),9)]
AP * Qj_l[Ai_l['Y(q)riH,...,rn (9)7 Z)H

(p * Q['Y(q)mﬂ,---,xn(g)?i)] —QD * 1 =P sij=2eti=1

P* QT N Pas,nan (9):1)] —ap * Q2] —mpx g™ sii=1letj>2
> {p*g sii > j

P (Y Pairran(9),0) % @) =1 Puyy () % ¢ sii=j

(P * QT V(P2 (9): 1) ¥ ¢ ap ¥ g2 sij>i>2.

D’autre part :

®r17---,$i—17$i+17~~~7mn (ZL’]‘ [xl = g])
,

Dy, (12) =P sii=1etj=2

Dy o)) =D 77 sii=1etj>?2
= Poyagtitswip sy (L) = Px @71 sii >

T () sii =7

Doy s swistsyan (Tj) =D* @2 sl j >0 > 2.

Il reste & voir que, si i > 2 :

1—1 ( )
_»K(I)u’vh---,mfl,Ii+17---7u’vn g)-

(I):ci+1,...,:cn (g) * q

Ce qui découle la proposition précédente.

-Sif=xeV\{xy,...,zn}:

Dy () % AT (P (9), )] = (0 @) 5 AT (P (9),9)]
—ap x QXA (D, (g),9)]
ek QXTI (Dy L (g),0) % g
—ep ok X2

= (I)m,---,:vifhxiﬂ,...,xn (33)

= ¢$1,...,5Ei—17-’5i+17---,$n(x[xi = g])
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=p(Py, ... wn(h)aq)wl ..... rn(k»*Ai_lh(q)mH ..... xn(g>72)]

.....

it ( Py s 1 einan (T = 91)s Par i yaigr,n (K[ = g]))  (HR)
=P,z ,wiin,en ((R[Ti = g], k[T := g]))
=Py, i gy (R E) [T = g]))
:(I)zl,...,xi_l,xiﬂ ..... zn(f[xz = g])

_»K)\((byyxly---yxiflyxi+l ----- In(h[xl =g ) (HR)
:¢$17~~~7Ii—17mi+1 ~~~~~ ﬂﬂn()‘y(h[xl = g]))
:¢z17---75’3i7175’3i+1 ----- xn(()\yh)[ml = g]) pujsque Yy gé V(g) U {'TZ}
%
Corollaire B.34. Soient n un entier, x,xz1,...,x, des variables deux a deuxr distinctes

et f et g deur \-termes. Alors :

Dyaryoan () % V(Par, 2, (9), 1) =k Pay,a, (fl2 = g]).

Remarque. On démontre exactement de la méme fagon que, si x est une variable et f
et g deux \-termes, alors :

Do (f) * 7(P(9), 1) > ®(flz := g]).
On peut & présent démontrer le théoréme B.27.
Démonstration du théoreme B.27. Soient [ et g deux A-termes tels que f — ;9. Alors,

par définition de la f-réduction, il existe un A-contexte C, deux A-termes h et k et une
variable z tels que :

[ =Clu(Ax.h, k)] et g = C[hlx := K]].
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On note L(C) = {x; < --- < x,} (dans le cas L(C) = (), c’est pareil). Alors :

O(f) = ©(Clu(Az.h, k)])
= U(O)[ @y, ... 0, (AT, )]
= U(C) [t M Paay,..zn (1), Py (K)))]
= V() [P r,.wn (B) * V(Pay, o (F), )]
= U(C)[Puy.. z, (h]x = E))] d’aprés le corollaire précédent
= O(Clh[z := k))
= 0(g).

B.4.3 Le déliement préserve seulement la S-normalisation

On commence par montrer :

Proposition B.35. Soit f un \-terme possédant une 3-forme normale. Alors ®(f) pos-
séde une K B-forme normale.

Démonstration. Notons G(f) I'unique [-forme normale de f.

Alors ®(3(f)) ne contient que des opérateurs p, ¢, A, et u par construction de ®. C’est
donc une K-forme normale.

De plus, 3(f) ne contient pas de f-redex : (5(f)) ne peut donc pas contenir de B-
redex, c’est donc aussi une B-forme normale et donc une K B-forme normale.

Comme f —,6(f), on a bien ®(f) —,sP(5(f)), ce qui prouve que ®(3(f)) est une
K B-forme normale de ®(f). &

Cependant, on a le résultat négatif suivant :

Proposition B.36. Le déliement ne préserve pas la [(-terminaison. Autrement dit, il
existe un A-terme f tel que (3 termine en [ mais KB ne termine pas en ®(f).

Démonstration. 11 suffit de traduire le contre-exemple de Melliés [Mel95] dans K, ce qui
donne :

m = u(AW(Ap, w(Ap, p)), w(Ap, p))-

On vérifie alors que K B ne termine pas en m de la méme fagon que dans [Mel95].

%
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En revanche, on a le résultat opérationnel suivant :

Proposition B.37. La stratégie S définie par a —sb si a —zc et b = K(c) termine en
tout ®(f) pour un \-terme f possédant une (B-forme normale.

Démonstration. Supposons qu’il existe une suite infinie de S-réductions issue de ®(f).
Alors on peut I’écrire :

(I)(f> —ga] _»KK(al) —»pdg _»KK(G'Q) B .-

Le B-redex réduit lors de ®(f) —pa; correspond a un (-redex de f. On en déduit que,
si fi est le \-terme obtenu a partir de f par contraction de ce -redex, on a K (a;) = ®(f1).

Par récurrence, on construit alors une suite infinie de (-réductions issue de f, ce qui
contredit le fait que (3 termine en f.

o
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