Decidabilitate

Constructia algoritmilor ridicd o intrebare fundamentald: problema poate fi
rezolvata prin algoritmi eficienti sau asemenea algoritmi nu existd? Raspunsul poate
evita cautarea imposibilului si poate sugera alternative de rezolvare. in cele ce
urmeaza sunt discutate, din perspectiva calculabilitatii, notiuni elementare de teoria
multimilor si se introduce conceptul esential de decidabilitate. Se arata ca exista clase
mari de probleme care nu pot fi rezolvate cu calculatorul.

D.1 Decidabilitate

e O multime a este echipotenta cu o multime B daca exista £:a—B, bijectiva.

e O multime infinitd o este numarabila daca a este echipotenta cu multimea
numerelor naturale N. O numerotare a multimii 2 este o functie bijectivd a: N - a,
astfel incat a(n) =y4o¢ an, i@ A = {ap | keN}. Echivalent, o multime este
numarabild daca existd o numerotare a sa.

e Spunem ca o multime infinitd i numarabilad este o-numarabila, iar o multime
infinitd si nenumarabila este «o-nenumarabila.

Propozitia D.1 O submultime infinita a unei multimi w-numarabile este -
numarabila.

Fie & co-numarabila si B ¢ A. Existd numerotarea 2 = {ap | keN} Construim
numerotarea:

by = ajy, j min{k | ay € B}

min{k | ap € B\ U{bq}}, i>1 =
g<i
Propozitia D.2 Fie A «-nenumarabild, iar B 0 multime «-numarabila, astfel
incat VxeB e xeA. Atunci 3xea o x¢B (altfel spus A\B # & sau Bca).

b; = a5, ]

Presupunem ca teorema nu este adevarata, deci —IxeaA e x¢B, adica VxecA e
xeB. Atunci a=B, iar A este o-numarabila. Imposibil.m

Propozitia D.3 Multimea Hom (N, N) (a functiilor din N in N) este w»-nenumarabila.
Alegem e; # e, doua elemente din N. Presupunem c& N este echipotenta cu

Hom (N,N). Atunci, existd £:N — Hom(N,N), bijectiva. Notdm £, functia £(e) din
Hom (N,N) si construim multimea (nevidd)a = {e € N | fg(e) = eq}.
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e, dacde € A
Alegem din Hom (N, N) functia g = £, astfel incat: g(e) =1
e; dacde ¢ A

Pentrux e A: g (x)
g(x)

e,, conform definitiei functiei g;
£, (x) = eq, conform definitiei multimii A. Imposibil.

Pentrux ¢ A: g(x)
g(x)

eq, conform definitiei functiei g;
£, (x) = eq, conform definitiei multimii A. Imposibil.

Rezulta ca functia g nu poate fi numerotata si deci functia £ nu este surjectiva.
Inseamna ca N nu este echipotenta cu Hom (N,N). &

Definitia D.1 Numim P; muIt|mea programelor avand ca intrare un tuplu din
i
X N si ca iegire un tuplu din x N . Consideram ca orice program PeP; 4 este
1 1
executabil in sens Turing: exista 0 masina de calcul Turing care, pentru intrari valide,
calculeaza in timp finit iesirile programului. Convenim ca pentru un tuplu de intrare
invalid programul sa nu se termine. Scriem P(x) = L, daca P nu se termina pentru
tuplul x si P(x) = r, daca P se termina cu rezultatul r pentru datele x.

in ceea ce priveste masina care executd programele, o s& o imagindm ca
masina virtuala, caracteristica unui limbaj de programare imperativ, de exemplu un
limbaj asemanator cu C. Perspectiva pragmatica este corecta deoarece, teoretic,
astfel de masini de calcul pot fi reduse la masini Turing.

Propozitia D.4 Multimea P; 5 este numarabila.

Programele din P; 5 pot fi pr|V|te ca siruri de lungime finita, siruri formate cu
simbolurile unui alfabet f|n|t T. Notdm =*= =U5 25 multimea sirurilor cu simboluri din %,

unde Zo={1}, A fiind sirul vid, iar Z4= {wx | weXj_;, xeX}, pentru j21. Multimea z*
este o-numarabila, pentru ca putem construi numerotarea

W0=A.

w5 ming . {w ex™*\ U{Wk} }, 3 >0,
k<3

unde mlnlex (M) desemneaza sirul cel mai mic in ordine lexicograficd din M. Fie
z;, ch multimea sirurilor ce codificd programe din P; 15 Conform propozitiei (D.1)
multlmea Zi 5 este numarabila. Conform echipotentei dintre %55 si P; -, rezulta ca

i j’
P; este numarab|la [

Definitia D.2 O functie £: N » N este calculabila (in sens Turing) daca exista
cel putin un program Pe Pq astfel incat:

£(x), pentru x edom (£)
P(x) =1
L1, pentru x gdom (£)
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Teza Church-Turing. Orice functie efectiv calculabila este Turing-calculabila.
Teza stabileste o relatie dintre doua concepte diferite.

Primul concept se refera la calculabilitate efectiva si este de natura filozofica.
Se acceptda ca o functie este efectiv calculabila daca existd un algoritm care
calculeaza valoarea functiei pentru orice parametru din domeniul de definitie al
acesteia. Prin algoritm se intelege aici un proces de calcul finit (care foloseste
reprezentari finite ale datelor si se termina dupa o perioada finita de timp), bine definit
(prelucrarile sunt specificate neambiguu incat pot fi executate mecanic) si concluziv
(care produce un rezultat neambiguu ce reprezinta valoarea functiei). Deoarece insasi
natura procesului de calcul este o chestiune filozofica, fiind deasupra modului in care
noi percepem diversele cazuri particulare de efectuare a unui asemenea proces,
notiunea de calculabilitate efectiva ramane vaga.

Al doilea concept se refera la calculabilitate in sens Turing, deci la un proces de
calcul care poate fi efectuat de catre o masina de calcul particulara, anume masina
Turing. Conceptul este exact, demonstrandu-se ca multimea functiilor partial-recursive
este chiar multimea functiilor Turing-calculabile.

Teza Church-Turing sustine, fara a demonstra, ca orice proces de calcul efectiv
poate fi redus la unul specific unei masini Turing. Cu alte cuvinte, teza sustine ca
Turing-calculabilitatea este universala si, implicit, ca functiile efectiv calculabile sunt
cele recursive. Desi teza nu a fost demonstrata, exista suport teoretic consistent care
pledeaza in favoarea ei. Bunaoara, s-au inventat masini abstracte de calcul aparent
diferite din perspectiva modului in care este imaginat procesul de calcul,
demonstrandu-se echivalenta lor cu masgina Turing.

Conform tezei Church-Turing admitem ca orice functie efectiv calculabila este
recursiva. Astfel, putem defini intuitiv o functie recursiva ca fiind programabila si,
reciproc, putem sustine ca orice program calculeaza o functie recursiva.

Definitia D.3 O functie £: N » N este recursiva daca este efectiv calculabila.
Cu alte cuvinte, exista cel putin un program pep; ; care calculeaza £. Notam cu Fp
multimea functiilor recursive din Hom (N,N).

Propozitia D.5 Multimea F,. este o-numarabila.

Construim numerotarea:

e £4 = functia calculata de programul cu indicele p;
e f5, 3 >0, este functia calculatéd de programul cu indicele cel mai mic din
multimeap; ;\ {P € Py ; | P calculeaza fy, k < j} ™

Propozitia D.6 Exista in Hom (N,N) functii care nu sunt recursive, deci nu sunt
programabile (nu sunt calculabile, indiferent de masina de calcul folosita).

Demonstratia rezulta direct din propozitiile (D.2), (D.3) si (D.5). Ca exemplu de
functie necalculabild consideram functia totala



4 Cristian Giumale/Note de curs

1+P, (n), daca P, (n) se termina
£:N—> N, £(n) = {
0,dacap,(n) = L

unde p, este programul de indice n din multimea P; ;. Sa presupunem ca feF,.
Atunci, conform definitiei, exista un program P, € Py 1 care calculeaza £. Pentru ca £
este totald, p,, se termina pentru orice x € N, deci si pentru m. Conform definitiei lui £,
rezultd (m) = 1 + Py (m). Imposibil. m

Propozitia (D.6) subliniaza, indirect, limita puterii de expresie a limbajelor de
programare. Indiferent de limbaj, exista probleme care nu pot fi rezolvate mecanic,
folosind o masina de calcul, una dintre aceste probleme fiind deciderea terminarii
programelor. Din acest punct de vedere, propozitia (D.6) meritd o analizd mai
nuantata.

Clasa functiilor recursive este divizata in functii primitiv-recursive si functii
partial-recursive, clasa functiilor primitiv-recursive fiind inclusa in clasa functiilor
partial-recursive. Functiile primitiv-recursive sunt totale, astfel incat un program care
calculeaza o asemenea functie se termina pentru orice neN. in schimb, programul
care calculeaza o functie partial-recursiva £ se termina doar in punctele nedom(£).
Demonstratia propozitiei (D.6) se bazeaza tocmai pe totalitatea functiei £, functie care
decide terminarea programelor din p4 1 Conform demonstratiei, £ nu poate fi totala si
deci nu poate fi primitiv-recursiva. Daca dom (£) este restrans la multimea indiciilor n
astfel incat p,(n) se termind, atunci £ devine efectiv-calculabila. intr-adevar,
programul R(n) {return 1+P,(n);} Se termind daca P, (n) se termina. Mai mult,
daca m este indicele programului R, atunci mgdom (£) pentru a avea R(m)= Py (m)=L1.
Functia £ este partial-recursiva si poate verifica doar terminarea programelor P, (n)
care se termina. Daca dom(£) ar fi cunoscut apriori, functia £ ar fi banala. Cum
domeniul dom(£f) nu este cunoscut apriori nu putem sti daca rR(n) se termina si
spunem ca £ semi-decide terminarea programelor din Py 1. Prin urmare, propozitia
(D.6) poate fi nuantatda in forma "nu exista nici o functie recursiva care decide
terminarea programelor" sau n forma propozitiei (D.6'").

Propozitia D.6' Terminarea programelor este semi-decidabild. Pentru
demonstratie, vezi exemplul D.2 referitor la definitia D.6.

in urma analizei de mai sus, putem observa cd o submultime AcN poate fi
cunoscuta Tn doua moduri aparte: fie prin intermediul unei functii recursive totale sau,
echivalent, folosind un program care decide dacd un element x apartine sau nu
multimii a, fie prin intermediul unei functii partial-recursive cu domeniul a sau,
echivalent, folosind un program care se termina doar daca xea.

Definitia D.4 O submultime ac N este recursiva daca exista o functie recursiva
totala £: N— N, astfel incat, pentru oricen € N:

1,dacan € a
£f(n) =1
0,dacan ¢ A
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Orice submultime finita AcN este recursiva: a este numarabila si putem construi
lesne un program care decide apartenenta unui element oarecare neN la a, program

bazat pe operatia de comparare a numerelor.

P(n) {
for(i=0; i < card(a); i++) if(n = A;) return 1;
return O;

Programul de mai sus nu poate fi generalizat pentru o multime finita cu orice tip

de elemente. Bundoara, daca elementele multimii a sunt functii, egalitatea functiilor nu
poate fi decisa mecanic. Prin urmare, nu orice multime finita este recursiva.

Definitia D.5 O submultime 2 =N este recursiv-numarabila daca (alternativ):

a) Exista o functie recursiva, £: N— N cu dom (£)=A.
b) Existd un program geP ; care la fiecare apel calculeaza un element din a.

@ este un generator al multimii a.
Propozitia D.7 Alternativele (a) si (b) din definitia (D.5) sunt echivalente.

Cazul 1: (@) = (b). Deoarece feF, rezultid ca existd un program pePq 4 care
calculeaza £. p se termina doar pentru valorile din multimea a. Folosind P, construim
generatorul @ dupad cum urmeaza, considerand ca variabilele A si n sunt statice, adica

isi pastreaza valoarea intre apelurile programului.

Q(){
static A = J, n = 0; // variabile cu valori nevolatile

while (1) {

for(m=0; m < n; m++)
if(mg A A P(m) se termind in n unitdti de timp)A)

{A = A U{m}; return m;}

n++;

}
Cazul 1: (b) = (a). Presupunem ca exista un generator @ al lui A. Construim

programul:
P(n){
static A = J;
while (1)
else A = A U{Q() };

if (neA) return 1;

}
Evident, P se termina cu rezultatul 1 doar pentru valorile ce sunt generate de

0, deci pentru valorile din A. Daca ng¢a, n nu este generat de @ si programul p(n) nu
se termina. Conform definitiilor (D.2) si (D.3), programul p calculeaza o functie

recursiva cu domeniul A &
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Propozitia D.8 O submultime recursiva a c N este recursiv-numarabila.

Fie a o submultime recursiva din N. Existd o functie totald recursiva £: N —» N,
deci un program p care calculeaza £, astfel incata = {n € N | P(n)=1}. Construim
generatorul lui A:

Q0 {
static A = J;
for(n = 0;; n++)
if(ngA A P(n) =1) {A = Au{n}; return n;}}

Evident, g produce toate valorile n pentru care p (n) =1, deci chiar multimea a. =

Propozitia D.9 Fie A = N o submultime recursiva-numarabila si B= N\a recursiv-
numarabild. Atunci a este recursiva.

Cazul a finita este banal, pentru ca orice multime finitd cu elemente din N este
recursiva. Fie a infinitd, iar ga si 0B generatorii multimilor a si, respectiv, B. Pentru ca a
si B sunt infinite, orice apel al generatorilor Qa si @B se termina in timp finit cu elemente
din cele doua multimi. Construim programul peP; ;

P(x){
static A =J, B = J;
while (1) {
if(x € A) return 1;
if(x € B) return O;
A=A U{QAa()};
B = B U{QB()};

Programul p se termina pentru ca toate elementele din a si B vor fi generate.
Deci p corespunde unei functii recursive totale care decide dacdn € Nesteina. =

Propozitia D.10 Exista submultimi din N care:

1. suntrecursive;
2. sunt recursiv-numarabile, dar nu sunt recursive;
3. nu sunt recursive si nici recursiv-numarabile.

1. Multimea numerelor prime este recursivd. Se poate construi lesne un
program care testeaza apartenenta nePrime pentru orice neN.

2. Multimea & = {neN | P,(n) se termind}, unde p, este programul de indice n
din multimea P, ;, este recursiv-numarabila, dar nu este recursiva.

A este recursiv-numarabila. Sa aratam ca existd un generator @ pentru
elementele din a.
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Q0 {
static A = J, n = 0;
while (1) {
for(m=0; m < n; m++)
if (Pp(m) se termind in n unitdti de timp A m ¢ A)
{A = A U{m}; return m;}
n++;

A nu este recursiva. Presupunem ca A este recursiva. Atunci existad o functie
recursiva totala si, deci, un program ReP; ; astfel incat R(n) = 1+P, (n), daca nea, si
R(n) =0, daca neA.

Deoarece P, ; este numarabila (conform teoremei 3.4), exista meN astfel incat
R=P,. Programul R se termina pentru orice valoare din N, inclusiv pentru m. Deci m ea.
AvemR(m) = Py(m) = 1 + Py (m). Imposibil.

3. Fie multimea B = N\a, unde a este multimea de la punctul (b). B nu este
recursiva si nici recursiv-numarabila.

Sa presupunem ca B este recursiv-numarabila. Atunci, conform propozitiei (D.9)
A este recursiva. Imposibil. Sa presupunem ca B este recursiva. Atunci conform
propozitiei (D.8) este recursiv-numarabila. Imposibil. =

Definitia D.6 Fie T:N —»{0,1} un predicat $i M, ={neN | T(n)=1} multimea de
adevar a lui T. Predicatul T caracterizeaza o proprietate prop a elementelor din N.

e T este decidabil (proprietatea prop este decidabild) daca My este recursiva;

e T este semi-decidabil (proprietatea prop este semi-decidabila) daca My este
recursiv-numarabila si nerecursiva;

e T este nedecidabil (proprietatea Prop este nedecidabild) daca My nu este
recursiva si nici recursiv-numarabila.

Exemplul D.1 Predicatul T:Grafuri — {0,1}, care testeaza daca un graf finit
este aciclic este decidabil, programul de test constand intr-o parcurgere banala a
grafului.

Exemplul D.2 Sa demonstram propozitia (3.6'), aratdnd c& predicatul T care
testeaza daca un program oarecare P,eP; ; se termina pentru o valoare fixata xeN
este semi-decidabil.

Notdm My multimea corespunzéatoare programelor care se termind in x.
Conform exemplului din propozitia (3.6) stim ca My nu este recursiva. Sa aratam ca
este recursiv-numarabila.

Construim generatorul @:
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Q@0 |
static Mp=0J, t=0;
while (1) {
for (n=0; n<t; n++)
if (ngMp A P, (x) se termind in t unitdti de timp)
{ Mp= MpU{n}; return n;}
t++;

}

La fiecare apel, generatorul reintoarce indicele unui program din p; ; care se
termina pentru x. Rezulta ca predicatul T este semi-decidabil. m

Exemplul D.3 Rezolvarea unei probleme poate fi imaginata ca un proces de
navigare intr-un spatiu s=(Stari,Tranzitii) al starilor problemei, ca cel din figura

3.1. Atunci cand navigadm intr-un astfel de spatiu dorim s urmam o cale care, plecand
din starea curenta s, duce in mod cert spre o solutie.

Traiectorie de rezolvare
P4

stare
initiala

Figura 3.1 Navigare in spatiul de stare al unei probleme

Navigarea poate fi realizata cu ajutorul unui predicat T:Tranzitii—>{0,1} care
determina ce arc (s,?) trebuie urmat. Daca predicatul este decidabil atunci putem
merge direct spre solutie. Daca predicatul este semi-decidabil atunci o varianta ar fi sa
folosim un generator o de arce din MpcTranzitii, arce ce duc spre solutie, sperand
sa obtinem un asemenea arc ce pleaca din starea curenta s.

avans_navigare(s) {
static Mp = &;
while (1) {
if (3(u,v)e Mp e u=s) return (s,v);

Mp = Mp U {Qp() };
}

Intr-o altd variantd, mai practica, putem folosi o euristic pentru a evalua arcul
aparent cel mai promitator, fara a ne mai baza pe predicatul al carui calcul s-ar putea
sa nu se termine intr-un timp masurabil. Astfel de probleme apar in domeniul
inteligentei artificiale.
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Exemplul D.4 Un sistem de rescriere (sau sistem semi-Thue, dupa numele
matematicianului norvegian Axel Thue) consta dintr-un alfabet finit £ si o multime finita
de reguli de rescriere R={u::=v | u,veX*}. O reguld u::=v arati ca sirul finit u,
format cu simboluri din =, poate fi rescris in forma v. Spunem cé& sirul yez* este
derivabil din sirul xe=* daca existd o succesiune de reguli care aplicate incepand cu
x produc sirul y. De exemplu, pentru 2={a,b,c} Si R={a::=bab, c::=aca, a::=c},
exista derivarea ac —a: :=bab— babc —c: :=aca— babaca —a::=c— bcbccc.

Fie problema: sa se decida daca un sir oarecare y poate fi derivat dintr-un sir
oarecare x, conform unui sistem de rescriere dat. Predicatul care decide proprietatea
este semi-decidabil si, implicit, problema este semidecidabila. Similar, exista probleme
nedecidabile referitoare la proprietatile gramaticillor independente de context. Astfel,
daca L(G1) $i L(Gy) sunt limbajele generate de gramaticile independente de context
G; $i Gy, atunci testul L (G1) N L (G,) =& este semi-decidabil.

Teorema lui Rice

Un caz particular de nerezolvabilitate mecanica constd in probarea
proprietatilor extensionale nebanale ale programelor, problema de decizie aflata la
baza multor aplicatii practice. Pentru simplitate, discutia de mai jos este focalizata
asupra programelor P4 ,10uo0 singura intrare si un singur rezultat din N.

O proprietate a programelor este privitd ca muliime a programelor (sau a
indicilor programelor) care satisfac respectiva proprietate. De exemplu, proprietatea

Pow2 =4.¢ {PeP]_,l | (VneN e P(n)=n2)}

se poate citi: un program PeP; , are proprietatea Pow2, sau alternativ pePow2, daca
P(n) calculeaza n2.

Sa notam p=Q echivalenta computationala a programelor p i @, anume pentru
aceleasi date de intrare programele fie produc aceleasi rezultate fie nu se termina.

Definitia D.7 O proprietate pProp a programelor P; ; este extensionald
nebanalé daca:

1. Nebanalitate: Prop#@ S$i Propc Py 1.

2. Extensionalitate: pentru oricare programe peP; ; $i QeP; ,, astfel incat
P=Q, exista dubla implicatie PeProp < QeProp. Cu alte cuvinte, daca un
program P are proprietatea Prop atunci orice program echivalent cu p are
proprietatea prop.

Conform nebanalitatii, proprietatea caracterizeaza o submultime proprie nevida
a programelor. Extensionalitatea reflecta comportarea programelor independent de
factori intensionali cum ar fi timpul executiei programului, numarul de instructiuni din
textul programului etc. Extensionalitatea se refera strict la relatia functionala p(i)=r
calculata de program. De exemplu, proprietatea pow2 este extensionala nebanala.
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Teorema D.1 (Rice). Orice proprietate extensionala nebanala a programelor nu
este decidabila.

Demonstratia se bazeaza pe stabilirea unei corespondente intre terminarea
programelor si verificarea unei proprietati nebanale extensionale, astfel incat, daca
proprietatea este decidabila! atunci terminarea programelor este decidabila.

Fie prop 0 proprietate oarecare, extensionala nebanald, a programelor Py 1.
Sa presupunem ca Prop este decidabila.

Fie nonstopeP; 1 un program care nu se termina pentru orice neN, anume
VneN e nonstop (n)=1. De exemplu,

nonstop (n) {while(l); return n;}.

Pentru ca prop este extensionald nebanald, nonstop poate fie sa apartina lui
Prop, fie s& nu apartind lui prop. Din acest punct de vedere, alegerea lui nonstop
poate sa para bizara. Aparent, in cazul nonstopeProp, multimea programelor py 4
este divizata Tn doua submultimi: Prop=P|={PeP; 1 | (VneNe P(n)=1)}, Ce contine
doar programele echivalente computational cu nonstop $i care prin extensionalitate
satisfac Prop, si programele din p; 1\p, care se termina pentru cel putin o valoare
din N si, nefiind echivalente cu nonstop, nu satisfac prop.

Observatia de mai sus nu este corecta. Intr-adevar, daca Prop =g ¢ {PePy 1 |
VmeN ¢ P (m)=|l = P(m)=f (m)}, unde £ (m) desemneaza o valoare ce depinde de m,
atunci in afara programelor din p; in Prop sunt si acele programe din Py 1 care
calculeaza valori conforme cu £, inclusiv programele care calculeaza functia £:N—N.
Prin urmare, alegerea programului nonstop ca bazd a demonstratiei nu afecteaza
generalitatea acesteia.

Caz 1. nonstopeProp

Datorita extensionalitatii lui prop, toate programele echivalente computational
CU nonstop sunt in Prop. De asemenea, datoritda nebanalitatii, existd cel putin un
program QePy 1 astfel incat ggProp si, implicit, g#nonstop, deci @ se termina pentru
cel putin o valoare din N.

Fie peP; 1 un program oarecare. Sa aratdam ca deciderea terminarii P (x),
pentru xeN fixat, se reduce la decidabilitatea lui Prop. Construim programul:

R(n) {P(x); return Q(n);}

1 O proprietate Prop este decidabila daca existd un program TestpropePy, 1 care se
termind pentru orice neN astfel incat Testp, oy (n) =1 dacé programul Py, din Py 7 este Tn
Prop si Testprop (n) =0 dacé P, gProp.
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Daca p(x) se termind atunci R (n)=Q(n), eventual R(n)=Q (n)=1. Daca p(x) nu
se termina atunci R(n) nu se termina pentru orice neN. Prin urmare, exista
echivalenta computationala:

nonstop, daca P (x)=1L
R ={
Q, daca P (x) =L

Dar, datorita extensionalitatii proprietatii Prop, echivalenta R=nonstop impune
ReProp, iar echivalenta R=0 impune RgProp. Prin urmare, daca ReProp atunci P (x)
nu se termina si, reciproc, daca rRgProp atunci P (x) se termina.

Caz 2. nonstop¢Prop.

Atunci nonstope Prop, unde Prop= Py 1\Prop. In acest caz, folosind un

rationament similar cu cel de la cazul (1) se ajunge la concluzia ca daca Re Prop
atunci p (x) nu se termina si, reciproc, daca ReProp atunci p (x) se termina.

In ambele cazuri rezultd ca daca prop este decidabild atunci terminarea p (x)
este decidabila. Imposibil, conform propozitiei (D.6"). Deci, ipoteza conform careia
Prop este decidabila nu poate fi adevarata. m

Teorema Iui Rice are implicatii practice imediate. Bundoara, echivalenta
programelor, care se reduce la verificarea proprietatii P(n)=£(n), unde £ este o
functie care descrie comportarea dorita a programului, este nedecidabila. Prin urmare,
o aplicatie care selecteazd un program dintr-o bibliotecad de programe folosind
exclusiv codul programului si specificatia ce formeaza cheia de cautare este
nerealizabila, in cazul general. De asemenea, o problema de genul "sa se verifice
daca modulul de program M poate functiona corect pentru datele b", unde M si b sunt
alese la intdmplare, este nedecidabila doar pe baza analizei mecanice a codului
modulului. Este necesara o informatie explicita care, pentru fiecare modul M, sa indice
datele ce pot fi prelucrate si, eventual, alte particularitati ale modulului.
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