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0.1 Inleiding

De theorie van berekenbaarheid heeft een nauwe band met wiskundige logica, en in het
bijzonder met bewijstheorie. De eerste motivatie voor de grondleggers van de bereken-
baarheidstheorie, Alonzo Church en Alan Turing, was zelfs een vraagstuk uit de logica:
het Entscheidungsproblem. Het Entscheidungsproblem is een vraagstuk van de duitse
wiskundige David Hilbert, en vraagt of er een algoritme bestaat dat, gegeven een logische
zin en eventueel een verzameling axioma’s, kan bepalen of deze zin bewezen kan worden
uit de axioma’s. Church en Turing publiceerden in 1936 onafhankelijk hun papers [1]
en [12] waarin ze deze vraag negatief beantwoorden: er bestaat geen algoritme dat voor
iedere logische zin kan bepalen of deze wel of niet bewijsbaar is.

De meest beroemde resultaten op dit gebied zijn echter zonder twijfel de onvolle-
digheidsstellingen van Gödel: een voldoende sterke theorie kan niet zowel volledig als
consistent zijn, en deze theorieën zijn ook niet in staat om hun eigen consistentie te be-
wijzen. De samenwerking tussen de berekenbaarheidstheorie en de logica heeft nog veel
meer resultaten geleverd, meer dan dat we hier kunnen opnoemen. In deze scriptie be-
spreken we een bewijsmethode genaamd realiseerbaarheid, dat een verband vormt tussen
berekenbaarheid en bewijsbaarheid in intüıtionistische logica.

Eerst zullen we een korte introductie in berekenbaarheidstheorie geven. Daarna geven
we een korte inleiding in intüıtionistische logica, om vervolgens door middel van onze
kennis over berekenbaarheid een aantal conclusies te kunnen trekken over wat wel en niet
bewijsbaar is.

Wie bekend is met het haltingprobleem, de Smn-stelling en het Kleene T-predicaat
kan het eerste hoofdstuk overslaan zonder voorkennis te missen. Vanaf hoofdstuk 2 wordt
de lezer ook verondersteld bekend te zijn met een aantal concepten uit eerste-orde logica
en modeltheorie. Begrippen zoals taal, model, natuurlijke deductie en bewijsbomen zullen
niet uitgelegd worden. Wie hier niet mee bekend is kan hoofdstuk 2 van [7] te lezen om
de nodige voorkennis op te doen.

0.2 Bronvermelding

In het eerste hoofdstuk wordt berekenbaarheidstheorie behandeld, waar Jaap Van Oos-
ten’s dictaten [6] en [7] als bronnen dienden. De bron voor het tweede hoofdstuk was het
boek van Troelstra en van Dalen [10]. De voornaamste bronnen voor het laatste hoofd-
stuk waren de papers [3] en [5] en het boek [10], andere bronnen zijn in de tekst vermeld.
In hoofdstuk 1 volgen we ruwweg de behandeling van [6]. De rest van de hoofdstukken
volgt een eigen behandeling. De definitie van de projectiefuncties j1, j2 in definitie 2 is
eigen werk en heb ik niet in de literatuur kunnen vinden.

0.3 Notatie

Wanneer we een functie aanduiden doen we dat vaak zonder de functie een naam te ge-
ven. In plaats daarvan gebruiken we lambda-notatie om aan te geven wat de parameters
van een functie zijn. De functie λx.x2 is de functie die x naar x2 stuurt. We schrijven
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een enkele lambda gevolgd door meerdere variabelen voor functies die meerdere parame-
ters nodig hebben. Zo is λxy.xy de functie die, gegeven getallen x en y, het getal xy

teruggeeft.We zullen ook functies nodig hebben die een getal naar een functie sturen. Dit
noteren we met met meerdere lambdas achter elkaar. Als we de functie f definiëren als
λxλy.xy, dan is fp5q “ λy.5y, en is dus pfp5qqp2q “ 25. We zullen λx1 ¨ ¨ ¨ xnF px1, . . . , xnq
ook wel afkorten tot λxF pxq.
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Hoofdstuk 1

Berekenbaarheidstheorie

We noemen een functie effectief berekenbaar als deze functie door een mens met een on-
beperkte levensduur en voorraad pennen en papier kan worden berekend. Hierbij houden
we geen rekening met hoe lang het zou duren om tot een antwoord te komen. Church
en Turing hebben hun definities van berekenbaarheid geformuleerd in een poging om de
berekenbare functies precies de effectief berekenbare functies te laten zijn. De aanname
dat dit inderdaad de juiste formalisatie van berekenbaarheid is, wordt de Church-Turing
hypothese genoemd.

1.1 Registermachines

In deze scriptie gebruiken we de registermachine als model van berekenbaarheid. Intüıtief
lijkt de registermachine erg op een normale computer. De registermachine bestaat uit
een geheugen voor variabelen, een plek waar een programma staat opgeslagen en een
verwijzing naar de huidige instructie, die we de instructiepointer noemen. De register-
machine heeft de mogelijkheid om het gegeven programma uit te voeren. Het geheugen
van de registermachine bestaat uit aftelbaar oneindig veel registers R1, R2, . . ., en in ieder
register kan een natuurlijk getal worden opgeslagen. Wanneer de registermachine begint
met het uitvoeren van een programma met n argumenten, bevatten alle registers waarde
0, behalve de eerste n registers, die de invoer van het programma bevatten. Wanneer het
programma stopt, staat in het eerste register de uitvoer van het programma.

De registermachine kan een aantal verschillende instructies uitvoeren, en programma’s
worden gecodeerd door een lijst instructies.

• Het uitvoeren van een instructie p`, i, nq bestaat uit het optellen van 1 bij de waarde
van register Ri, en door te gaan met de n-de instructie

• Het uitvoeren van een instructie p´, i, n,mq gaat als volgt:

– Als register Ri waarde 0 bevat, gaat de registermachine door met de n-de
instructie.

– Anders wordt de waarde van register Ri met 1 verlaagd, en gaat de register-
machine door met de m-de instructie.
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De registermachine stopt wanneer deze de n-de instructie wil uitvoeren, maar het pro-
gramma minder dan n instructies bevat.

Voorbeeld 1. Maak de waarde van register R1 gelijk aan 1.

1. p´, 1, 2, 1q

2. p`, 1, 3q

Voorbeeld 2. Tel de waarden van R2 bij de waarde van R1 op.

1. p´, 2, 3, 2q

2. p`, 1, 1q

Voorbeeld 3. Vermenigvuldig de waarden van R1 en R2. Het tussenresultaat berekenen
we in R4. Dit doen we door, zo lang de waarde van R1 groter is dan 0, de waarde van R2

op te tellen bij R3 en R4, vervolgens de waarde van R3 terug te zetten in R2, de waarde
van R1 met 1 te verlagen en opnieuw te beginnen.

1. p´, 1, 7, 2q

2. p´, 2, 5, 3q

3. p`, 3, 4q

4. p`, 4, 2q

5. p´, 3, 1, 6q

6. p`, 2, 5q

7. p´, 4, 9, 8q

8. p`, 1, 7q

Voorbeeld 4. Ga naar instructie n als R1 ě R2 en anders naar instructie m.

1. p´, 2, n, 2q

2. p´, 1,m, 1q

Definitie 1. De compositie PQ van twee programma’s P en Q krijgen we door eerst P
uit te voeren, en als P stopt, daarna Q uit te voeren op het geheugen zoals P het achter
heeft gelaten. De compositie van P en Q stopt alleen als P stopt op zijn invoer en Q
stopt op het geheugen zoals het was toen P stopte. We vinden PQ als volgt. Stel n gelijk
aan het aantal instructies in P . Definieer nu P 1 door iedere instructie die verwijst naar
een instructie met een index groter dan n, te laten verwijzen naar n ` 1. Definieer Q1

door in Q iedere verwijzing naar instructies met n te verhogen. We vinden PQ nu als P 1

gevolgd door Q1.

Voorbeeld 5. Stel P wordt gegeven door
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1. p´, 1, 2, 1q

2. p`, 1, 3q

3. p´, 2, 4, 3q

4. p`, 2, 9q

en Q wordt gegeven door

1. p´, 1, 3, 2q

2. p`, 2, 1q

Dan wordt PQ gegeven door

1. p´, 1, 2, 1q

2. p`, 1, 3q

3. p´, 2, 4, 3q

4. p`, 2, 5q

5. p´, 1, 7, 6q

6. p`, 2, 5q

Merk op dat niet ieder registermachineprogramma ooit hoeft te stoppen met uitvoeren.

Voorbeeld 6. Dit registermachineprogramma stopt op geen enkele invoer.

1. p`, 1, 1q

Het stoppen van programma’s speelt binnen de berekenbaarheidstheorie een grote
rol, dus we zullen hier later nog op terug komen. Vanaf nu, wanneer we het over een
berekenbare functie f hebben, bedoelen we dat er een registermachineprogramma F
bestaat zo dat voor iedere ~k P Nn geldt dat, als fp~kq gedefinieerd is, dat P stopt op

invoer ~k met als uitvoer fp~kq, en dat als fp~kq niet gedefinieerd is, dat P niet stopt op

invoer ~k.

1.2 Recursieve functies

Een andere klasse functies waarvan aannemelijk is dat ze effectief berekenbaar zijn, zijn
de recursieve functies. In de paragraaf hierna zullen we zien dat de berekenbare functies
allemaal recursief zijn, en dat alle recursieve functies berekenbaar zijn. Recursieve functies
zijn echter overzichtelijker te specificeren.

Voor het opbouwen van recursieve functies beginnen we met een kleinere verzameling
functies, de primitief recursieve functies. Dit is de kleinste verzameling die voldoet aan

• De nulfunctie Z waar Zpnq “ 0 voor iedere n P N, is primitief recursief.
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• De opvolgersfunctie S waar Spnq “ n` 1 voor iedere n P N, is primitief recursief.

• De projectiefuncties Πj
i , waar Πj

i px1, . . . , xjq “ xi voor iedere x1, . . . , xi P N, waar
1 ď i ď j, zijn primitief recursief.

• Compositie: Als f een primitief recursieve functie in n argumenten is, en g1, . . . , gn
primitief recursieve functies in m argumenten zijn, dan is

fpg1px1, . . . , xmq, . . . , gnpx1, . . . , xmqq

een primitief recursieve functie in m argumenten.

• Primitieve recursie: Als f en g primitief recursief zijn, in respectievelijk n en
n` 2 argumenten, dan is de functie G gegeven door

Gp0, x1, . . . , xnq “ fpx1, . . . , xnq

Gpk ` 1, x1, . . . , xnq “ gpk,Gpk, x1, . . . , xnq, x1, . . . , xnq

primitief recursief in n ` 1 argumenten. Voor n “ 0 stellen we Gp0q “ k voor
constante k P N.

Om deze nogal abstracte definities wat tastbaarder te maken, volgen nu een aantal voor-
beelden van definities van primitief recursieve functies.

Voorbeeld 7. Optellen

Plusp0,mq “ Π1
1pmq

Pluspn` 1,mq “ SpΠ3
2pn, P luspn,mq,mqq

Voorbeeld 8. Vermenigvuldigen

Keerp0,mq “ 0

Keerpn` 1,mq “ PluspΠ3
3pn,Keerpn,mq,mq,Π

3
2pn,Keerpn,mq,mqq

Voorbeeld 9. We kunnen ook aftrekken. Omdat we alleen met gehele getallen werken,
stellen we n´m “ n´m als n ą m en n´m “ 0 als n ď m.

MinEenp0q “ 0

MinEenpn` 1q “ Π2
1pn,MinEenpnqq

OmgekeerdMinp0, nq “ n

OmgekeerdMinpm` 1, nq “MinEenpΠ3
2pm,OmgekeerdMinpm,nq, nqq

n´m “ OmgekeerdMinpΠ2
2pn,mq,Π

2
1pn,mqq

Het symmetrisch verschil |n´m| kunnen we nu vinden met pn´mq ` pm´ nq

Voorbeeld 10. Gegeven x, y, z, geef y terug als x “ 0 en z als x ą 0.

Alsdanp0, y, zq “ Π2
1py, zq

Alsdanpx` 1, y, zq “ Π4
4px,Alsdanpx, y, zq, y, zq
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We zien dat we in een primitief recursieve functie ook gevalsonderscheidingen kunnen
doen. Vanaf nu zullen we iets losser omgaan met het definiëren van functies om de
leesbaarheid te verhogen.

Soms is een functie makkelijk te definiëren door zijn inverse. Gegeven getallen a, b
waar b ongelijk is aan 0 is ta{bu primitief recursief te bepalen door eerst te overschatten,
en vervolgens omlaag te gaan totdat we het juiste getal tegenkomen.

Voorbeeld 11.

helperp0, a, bq “ 0

helperpn` 1, a, bq “

#

helperpn, a, bq als pn` 1qb´ a “ 0

n` 1 anders

Delingpa, bq “ helperpa, a, bq

Definitie 2. De paringsfunctie j is een functie die we nog vaker zullen gebruiken. Deze
functie gebruiken we om een tweetal getallen te coderen in één getal. We definiëren ook de
projectiefuncties j1, j2, die we gebruiken om de oorspronkelijke getallen terug te vinden.
Dus j1pjpa, bqq “ a en j2pjpa, bqq “ b.

jpa, bq “
pa` bq2 ` 3a` b

2
helperp0,mq “ 0

helperpn` 1,mq “

#

n als n2`n
2

´m “ 0

helperpn,mq anders

j1pnq “ n´
helperpn, nq2 ` helperpn, nq

2
j2pnq “ helperpn, nq´ j2pnq

De functie j zoals we deze hier hebben gegeven vormt een bijectie tussen N ˆ N en
N, en is volgens de Fueter-Pólya stelling, naast zijn “omgekeerde” functie λbajpa, bq, de
enige kwadratische functie met deze eigenschap. De helperfunctie die wordt gebruikt in
de definitie van j1 en j2 zoekt de grootste n zodat pn2 ` nq{2 kleiner of gelijk is aan m.
Dit is mogelijk doordat we een bovengrens hebben voor de waarde die we zoeken, zodat
we vanaf boven kunnen zoeken totdat n voldoet. De helperfunctie vindt zo de waarde
van a` b.

Het zal blijken dat niet iedere berekenbare functie primitief recursief is. De berekening
van een primitief recursieve functie stopt bijvoorbeeld altijd. Een voorbeeld van een totale
functie die wel berekenbaar is, maar niet primitief recursief, is de Ackermann-functie.
Hieronder geven we een definitie van Rosza Péter.

Voorbeeld 12.

Ap0,mq “ m` 1

Apn` 1, 0q “ Apn, 1q

Apn` 1,m` 1q “ Apn,Apn` 1,mqq
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Kenmerkend aan deze functie is dat de waardes heel snel groeien. De eerste waardes

zijn Ap0, 0q “ 1, Ap1, 1q “ 3, Ap2, 2q “ 7, maar de waarde van Ap4, 4q is al 222
65536

´ 3.
De Ackermann-functie groeit sneller dan elke primitief recursieve functie. Zonder een
volledig bewijs te geven, merken we op dat door structurele inductie op de opbouw van
primitief recursieve functies te bewijzen is dat voor iedere primitief recursieve functie F
een getal n bestaat zodat F px1, . . . , xkq ă Apn, x1 ` ¨ ¨ ¨ ` xkq. De Ackermann-functie is
dus niet primitief recursief.

Deze recursie loopt daarentegen wel gegarandeerd altijd af. Voor Ap0,mq is dit dui-
delijk te zien. Stel nu dat Apn,mq gedefinieerd is voor iedere m. Uit de tweede regel van
de definitie volgt dat Apn` 1, 0q is gedefinieerd. Als Apn` 1, kq is gedefinieerd voor alle
k ă l, weten we dat Apn ` 1, lq is gedefinieerd, en omdat Apn,mq is gedefinieerd voor
iedere m, volgt dat ook Apn,Apn ` 1, lqq “ Apn ` 1, l ` 1q is gedefinieerd. De functie is
dus totaal, maar niet primitief recursief.

Om toch alle functies te kunnen definiëren, vullen we de mogelijke operaties aan
met onbegrensd zoeken. De resulterende verzameling functies noemen we de partieel
recursieve of µ-recursieve functies, en is de kleinste verzameling die voldoet aan:

• Alle primitief recursieve functies zijn µ-recursief.

• De µ-recursieve functies zijn gesloten onder compositie.

• De µ-recursieve functies zijn gesloten onder primitieve recursie voor partiële func-
ties.

• De µ-recursieve functies zijn gesloten onder minimalisatie. Als fpx, yq mu-recursief
is, dan is de functie die voor gegeven y de kleinste x vindt zodat fpx, yq “ 0,
ook mu-recursief. We noteren deze functie als λy.µxfpx, yq “ 0. Er geldt dat de
berekening voor µxfpxq stopt precies als er een n is zodat de berekening voor fpnq
stop, fpnq “ 0 en voor iedere m ă n geldt dat de berekening voor fpmq stopt en
fpmq “ 0.

De uitkomst van een µ-recursieve functie is alleen gedefinieerd als alle invoer gedefinieerd
is. Als F op geen enkele invoer stopt, dan stopt Π2

1p0, F pxqq voor geen enkele x. Hetzelfde
geldt voor primitieve recursie: F pn, xq is alleen gedefinieerd als de berekening voor F piq
stopt voor 0 ď i ď n.

We zullen ook wel F pxqÓ schrijven om aan te geven dat de berekening van F op invoer
x stopt.

1.3 Equivalentie van recursieve functies en register-

machinefuncties

We zullen nu zien dat iedere recursieve functie berekend kan worden door een registerma-
chine, en dat iedere functie die een registermachine kan berekenen recursief is. Eerst laten
we zien dat de recursieve functies berekend kunnen worden door een registermachine.

• De nulfunctie Z kan berekend worden door een registermachine:
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1. p´, 1, 2, 1q

• De opvolgersfunctie S kan berekend worden door een registermachine:

1. p`, 1, 2q

• De projectiefuncties Πj
i kunnen berekend worden door een registermachine:

1. p´, 1, 2, 1q

2. p´, i, 4, 3q

3. p`, 1, 2q

• De compositie van recursieve functies f en g1, . . . , gn, met registermachinepro-
gramma’s F,G1, . . . , Gn, kan worden berekend door een registermachine. Neem
m het aantal argumenten van de Gi, en neem k zo dat Rk het hoogste register is
dat wordt gebruikt door de programma’s F,G1, . . . , Gn. We berekenen de compo-
sitie van de functies f, g1, . . . , gn door de invoer en tussenresultaten te bewaren in
registers die niet gebruikt worden door F,G1, . . . , Gn.

1. Kopieer de waarden van R1, . . . , Rm naar Rk`1, . . . , Rk`m.

2. Voer G1 uit.

3. Verplaats de waarde van R1 naar Rk`m`1.

4. Stel de waarde van alle registers tot en met Rk op 0.

5. Kopieer de waarden van Rk`1, . . . , Rk`m naar R1, . . . , Rm.

6. Voer G2 uit.
. . .

7. Voer Gn uit.

8. Verplaats de waarde van R1 naar Rk`m`n.

9. Stel de waarde van alle registers tot en met Rk op 0.

10. Verplaats de waarden van Rk`m`1, . . . , Rk`m`n naar R1, . . . , Rn.

11. Voer F uit.

• Stel h wordt gegeven door primitieve recursie uit f en g, en f en g worden berekend
met programma’s F en G. Neem n zo dat f precies n argumenten heeft en g precies
n ` 2 argumenten. Neem k zo dat Rk het hoogste register is dat wordt gebruikt
door de programma’s F,G en stel N “ k`n` 2. In RN onthouden we hoe vaak G
is uitgevoerd.

1. Verplaats de waarden van R1, . . . , Rn`1 naar Rk`1, . . . , Rk`n`1.

2. Kopieer de waarden van Rk`2, . . . , Rk`n`1 naar R1, . . . , Rn´1.

3. Voer F uit.

4. Stel de waarde van registers R2, . . . , Rk op 0.

5. Verplaats de waarde van R1 naar R2.
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6. Tel 1 op bij de waarde van RN en kopieer naar R1.

7. Kopieer de waarden van Rk`2, . . . , Rk`n`1 naar R3, . . . , Rn`1.

8. Voer G uit.

9. Stop als Rk`1 dezelfde waarde als RN bevat, ga anders door bij stap 4.

• Stel g wordt gegeven door λx1 ¨ ¨ ¨ xn.µyfpy, x1, . . . , xnq “ 0, en f wordt berekend
door F . Neem k zo dat Rk het hoogste register is dat wordt gebruikt door F en
stel N “ k ` n` 2. In RN zullen we de geschikte y proberen te vinden.

1. Verplaats de waarden van R1, . . . , Rn naar Rk`1, . . . , Rk`n`1.

2. Kopieer de waarden van Rk`1, . . . , Rk`n`1 naar R2, . . . , Rn`1.

3. Kopieer de waarde van RN naar R1.

4. Voer F uit.

5. Als R1 waarde 0 bevat, ga door bij stap 6, ga anders door bij stap 7.

6. Verplaats de waarde van RN naar R1 en stop.

7. Verhoog de waarde van RN met 1.

8. Stel de waarde van registers R1, . . . , Rk op 0.

9. Ga door bij stap 2

De andere kant op zullen we op een iets sterkere manier bewijzen, om direct een
belangrijke stelling te bewijzen: er bestaat een berekenbare functie die iedere andere
berekenbare functie uit kan rekenen. Hiervoor zullen we eerst wat voorwerk moeten
doen.

Om eigenschappen van de recursieve functies te bewijzen, zullen we recursieve functies
coderen in getallen. Daarvoor zullen we eerst een lijst getallen moeten coderen in een enkel
getal. Dit doen we door de getallen c1, . . . , cn te coderen als jpn, jpc1, jpc2, . . . jpcn, 0qqq . . .qq.
Een registermachineprogramma kunnen we nu coderen in een getal door p`, a, bq te co-
deren als jp1, jpa, jpb, 0qqq, een instructie p´, a, b, cq te coderen als jp2, jpa, jpb, jpc, 0qqqq,
en een programma te coderen als de lijst van codes van de instructies. Als een getal een
recursieve functie codeert, noemen we dat getal ook wel een index van die functie.

De manier van het coderen van lijsten van getallen zoals we hier doen stelt ons in
staat om primitief recursief een aantal operaties op lijsten uit te voeren, zoals het vinden
van de lengte van een lijst of een element op een gegeven positie binnen een lijst:

lengteplq “ j1plq

elementp0, lq “ j1plq

elementpi` 1, lq “ j2pelementpi, lqq

We zullen elementpi, lq ook wel schrijven als plqi. Let op dat we het eerste element van
de lijst vinden met plq1.

Nu definiëren we de primitief recursieve functies T, U . De functie T wordt het Kleene
T-predicaat genoemd, en de functie U staat bekend als de uitkomstfunctie. Deze vormen
samen een universele recursieve functie, en kunnen gebruikt worden om iedere recursieve
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functie te berekenen, net zoals hoe een moderne computer allerlei verschillende computer-
programma’s kan uitvoeren. Het T-predicaat T pn, e, i, uq heeft 4 argumenten. Als eerst
het aantal argumenten dat het uit te voeren programma nodig heeft, dan een index van
het programma om uit te voeren, dan een lijst met invoer en als laatst een volledige ge-
schiedenis van het uitvoeren van het gegeven programma op de gegeven invoer. Een u P N
die voldoet aan T pn, e, i, uq codeert een lijst x1, . . . , xt zo dat het programma gecodeerd
door e met invoer gecodeerd door i na t stappen stopt, en iedere xk van de vorm jpp, gq
is, waar p naar de huidige instructie wijst, en g een lijst is met alle geheugenwaardes na
k stappen. Omdat iedere stap maar één registerwaarde veranderd, en de rest waarde 0
heeft, hoeft g maar een eindig lange lijst te coderen. Het getal u codeert de geschiede-
nis van de machine die het programma uitvoert. De functie Upuq vindt vervolgens de
uitkomst die bij deze geschiedenis hoort.

Om te bevestigen of u inderdaad een geldige geschiedenis is voor het programma met
index e op invoer piq1, . . . , piqn moet een aantal voorwaarden worden gecontroleerd:

• Het geheugen op het eerste tijdstip is gelijk aan de invoer.

• Op het eerste tijdstip wordt de eerste instructie uitgevoerd.

• Op het laatste tijdstip wordt gepoogd een niet-bestaande instructie uit te voeren.

• Tussen opeenvolgende tijdstippen verandert maximaal 1 geheugenwaarde.

• Alle instructies worden correct uitgevoerd.

Pointerpu, sq “ ppuqsq1

Geheugenpu, sq “ ppuqsq2

V ergelijkpn, i, uq “

#

0 als |pGeheugenpu, nqqn ´ piqn| “ 0

1 anders

V ergelijkrijp0, i, uq “ 0

V ergelijkrijpn` 1, i, uq “ V ergelijkpn` 1, i, uq ` V ergelijkrijpn, i, uq

Geheugenkloptpe, u, kq “

$

’

&

’

%

1 als V ergelijkrijpu,Geheugenpu, kq, Geheugenpu, k ´ 1qq´

V ergelijkpj1pj2ppeqPointerpu,kqqq, Geheugenpu, kq, uq “ 0

0 anders

Plusgoedpe, u, k, hq “

$

’

&

’

%

1 als pGeheugenpu, kqqj2pj1phqq “ pGeheugenpu, k ´ 1qqj2pj1phqq ` 1

1 als j1pj2pj2ppeqPointerpu,k´1qqqq “ Pointerpkq

0 anders

Mingoedpe, u, k, hq “

$

’

’

’

&

’

’

’

%

1 als pGeheugenpu, kqqj2pj1phqq “ pGeheugenpu, k ´ 1qqj2pj1phqq ´ 1

1 als en j1pj2pj2phqq “ Pointerpkq

1 als en j1pj2pj2pj2phqq “ Pointerpkq

0 anders
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Stappe, u, kq “

$

’

’

’

’

’

’

&

’

’

’

’

’

’

%

1 als Geheugenkloptpe, u, kq “ 0

1 als j1ppeqPointerpu,kqq “ 1, 2

1 als j1ppeqPointerpu,kqq “ 1 en Plusgoedpe, u, k, peqPointerpu,k´1qq

1 als j1ppeqPointerpu,kqq “ 2 en Mingoedpe, u, k, peqPointerpu,k´1qq

0 anders

Iederestappe, u, 0q “ 0

Iederestappe, u, k ` 1q “ Stappe, u, k ` 1q ` Iederestappe, u, kq

T pn, e, i, uq “

$

’

’

’

’

’

’

&

’

’

’

’

’

’

%

1 als Pointerpu, 1q “ 1

1 als Geheugenpu, 0q “ i

1 als Iederestappn, e, i, u, lengtepuqq “ 0

1 als Pointerpu, lengtepuqq´ lengtepeq “ 0

0 anders

Upuq “ pGeheugenppuqlengtepuqqq1

Omdat 0 staat voor waar en ą 0 staat voor onwaar, is in de code hierboven “en” te schrij-
ven als het optellen van de uitkomsten, “of” als het vermenigvuldigen van de uitkomsten,
en “niet” als 1 ´ n.

Met UpµuT pn, e, i, uqq voeren we dus het programma gecodeerd door e uit, en krijgen
we de uitkomst als dit programma op de gegeven invoer stopt. We zullen ook wel φepnq
schrijven voor λn.UpµuT p1, e, jpn, 0q, uqq, en analoog voor functies met meer argumenten.
Verder zullen we de afkorting T pe, n, uq voor T p1, e, jpn, 0q, uq gebruiken. We schrijven
φepnqÓ voor DuT pe, n, uq, en φepnqÒ voor  DuT pe, n, uq.

Iedere recursieve functie is dus berekenbaar, en iedere berekenbare functie is recursief.

1.4 De Smn stelling, het stopprobleem en de recur-

siestelling

Twee indices of twee verschillend opgebouwde recursieve functies kunnen dezelfde functie
berekenen. Als f en g dezelfde functie berekenen, schrijven we f » g. We noemen
deze gelijkheid ook wel Kleene-gelijkheid. Er geldt dat f » g dan en slechts dan als
fpxqÓ precies als gpxqÓ, en wanneer ze stoppen, dat fpxq “ gpxq. Nu we over genoeg
basiskennis over berekenbare functies beschikken, kunnen we beginnen met een aantal
belangrijke eigenschappen te bewijzen.

De Smn-stelling heeft betrekking tot het gedeeltelijk invullen van argumenten voor
recursieve functies, en is een belangrijke stelling binnen de berekenbaarheidstheorie. De
Smn-stelling zegt dat er voor iedere n,m een (primitief) recursieve functie Smn bestaat,
die gegeven een index van een recursieve functie met n`m argumenten, de eerste n invult
met gegeven waarden.

Stelling 1. Er bestaan primitief recursieve functies Smn zo dat voor iedere e, x1, . . . , xm
geldt dat

φSm
n pe,x1...,xmq » λy1, . . . , yn.φepx1, . . . , xm, y1, . . . , ynq
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Bewijs. De expliciete definitie van de geschikte Smn -functie is helaas tamelijk lang. Eerst
definiëren we een primitief recurieve functie om, gegeven twee codes voor registermachi-
neprogramma’s, een code voor de compositie van de twee programma’s terug te geven.
Daarna definiëren we een functie om gegeven getallen i, k met i ă k een code te maken
voor een programma om de waarden van registers Ri, . . . , Ri`l te verplaatsen naar de
registers Rk, . . . , Rk`l, en vervolgens een primitief recursieve functie om, gegeven getallen
i, x een code te geven voor een programma dat register Ri waarde x geeft. De functie Smn
stellen we op als

Plak1pl, 0, n, kq “ k

P lak1pl, i` 1, n, kq “ jpplqn´i, P lak
1
pl, i, n, kqq

Plakpx, yq “ Plak1px, lengtepxq, lengtepxq, yq

V erschuif 1pn, sq “ jpj1pnq, jpj1pj2pnqq, jpj1pj2pj2pnqqq ` s, jpj1pj2pj2pj2pnqqqq ` s, 0qqqq

V erschuifpl, s, 0q “ 0

V erschuifpl, s, i` 1q “ jpV erschuif 1pplqi`1, sq, V erschuifpl, s, iqq

Compositiepf, gq “ Plakpf, V erschuifpg, lengtepfq, lengtepgqqq

V erplaatspi, kq “ jpjp2, jpi, jp3, jp2, 0qqqq, jpjp1, jpk, jp1, 0qqq, 0qq

V erplaatsrijpi, k, 0q “ 0

V erplaatsrijpi, k, l ` 1q “ CompositiepV erplaatspi` l ` 1, k ` l ` 1q, V erplaatsrijpi, k, lqq

Zetpi, 0q “ 0

Zetpi, k ` 1q “ Compositiepjp1, jpi, jp2, 0qqq, Zetpi, kqq

Smn pe, x1, . . . , xmq “ CompositiepV erplaatsrijp1,m` 1, nq,

CompositiepZetp1, x1q,

. . .

CompositiepZetpm,xmq,

eqq ¨ ¨ ¨ q

De meest bekende stelling van de berekenbaarheidstheorie is waarschijnlijk wel het
stopprobleem of halting problem. De vraag is of het door middel van een berekenbare
functie mogelijk is om voor iedere index e en invoer n te bepalen of φepnq stopt. We
zullen zien dat dit niet kan.

Stelling 2. Er bestaat geen recursieve functie F zo dat F pe, nq “ 0 als φepnq Ó, en
F pe, nq “ 1 als φepnqÒ.

Bewijs. We bewijzen dit door middel van diagonalisatie, op eenzelfde manier als in het
bewijs van Cantor dat de kardinaliteit van de reële getallen groter is dan de kardinaliteit
van de natuurlijke getallen. Stel er bestaat een recursieve functie F pe, nq zoals hierboven
beschreven. Dan is er ook een recursieve functie Dpeq “ F pe, eq, die de waarden op de
diagonaal berekent. We vinden nu de functie Hpeq “ µkpDpe, eq “ 1q die geen index kan

14



hebben. Stel dat h een index is van H. Als Hphq zou stoppen, dan is 1 “ Dphq » F ph, hq,
en stopt Hphq dus niet, en we vinden een tegenspraak. Als Hphq niet zou stoppen, dan
is 0 “ Dphq “ F ph, hq, en stopt Hphq dus wel. Ook hier vinden we een tegenspraak, en
we concluderen dat F pe, nq geen index heeft, en dus niet recursief is.

De volgende stelling zal in de rest van deze scriptie niet verder terugkomen, maar
het is een mooie en nuttige stelling die we de lezer niet willen onthouden. Het bewijs is
ontleent aan [9](11.2).

Stelling 3 (Recursiestelling). Voor iedere partieel recursieve functie F bestaat er een
index e zo dat φe » φF peq

Bewijs. Definieer Gpx, yq “ φφxpxqpyq, en vind met de Smn stelling een functie Hpxq zo
dat φHpxq » λy.Gpx, yq » λy.φφxpxqpyq » φφxpxq. Nu geldt voor iedere berekenbare functie
F dat als e een index is van λxF pHpxqq, dat φHpeq » φφepeq, en φepeq “ F pHpxqq door
keuze van e, dus φHpeq » φF pHpeqq, zoals gewenst.
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Hoofdstuk 2

Intüıtionistische logica

Beschouw de bewering ”Er bestaan irrationale getallen a en b zo dat ab rationaal is”. Deze

uitspraak kunnen we eenvoudig bewijzen door op te merken dat
?

2
?
2

ofwel rationaal
ofwel irrationaal is. Als het rationaal is, is onze uitspraak bewezen, en als het irrationaal

is, dan is
´?

2
?
2
¯

?
2

“ 2 rationaal. De bewering is dus waar, maar helaas weten we niet

of a “
?

2, b “
?

2 of a “
?

2
?
2
, b “

?
2 voldoet. Dit bewijs is daarom niet constructief.

Een constructief bewijs is een bewijs dat niet alleen vertelt dat een zin waar is, maar dit
soort extra informatie geeft.

Sommige wiskundigen zijn van mening dat niet-constructieve bewijzen geen echte
bewijzen zijn, en accepteren dus alleen constructieve bewijzen. Een bekende wiskundige
uit deze groep was L.E.J. Brouwer. Zijn filosofie over wanneer een bewijs constructief is,
wordt het intüıtionisme genoemd. Binnen het intüıtionisme wordt een grote rol gespeeld
door de BHK-interpretatie van Brouwer, Heyting en Kolmogorov over wat een constructief
bewijs is:

• Een bewijs van A^B is een paar pa, bq waar a een bewijs is van A en b een bewijs
is van B.

• Een bewijs van A _ B is een paar p0, aq waar a een bewijs is van A, of een paar
p1, bq waar b een bewijs is van B.

• Een bewijs van A Ñ B is een functie f die een bewijs van A omzet in een bewijs
van B.

• Een bewijs van DxApxq is een paar pa, bq waar b een bewijs is van Apaq.

• Een bewijs van @xApxq is een functie f die iedere t omzet in een bewijs van Aptq.

• Een formule  A interpreteren we als AÑ K.

De BHK-interpretatie werkt goed samen met de meeste logische regels. Alleen de
wet van de uitgesloten derde, A _  A, werkt hier niet goed mee samen. De wet van
de uitgesloten derde is equivalent met de bewering   A Ñ A, die we normaal altijd
aannemen. Intüıtionistisch geldt deze wet niet, omdat we niet weten welke van A of  A
waar is. In het eerste voorbeeld dat we zagen ging het mis, doordat we er van uit gingen
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dat als
?

2
?
2

niet irrationaal is, dat het dan rationaal is.
De eisen die de BHK-interpretatie aan een bewijs stelt kunnen verschillen voor twee equi-
valente zinnen. Een bewijs van de uitspraak x “ y _ x ‰ y vereist ook kennis over of x
en y gelijk zijn of niet, terwijl  px ‰ y ^ x “ yq hier (klassiek) equivalent mee is, maar
geen extra kennis nodig heeft volgens de BHK-interpretatie. Zo is er voor iedere zin A
een equivalente zin zonder _ en D, en deze zinnen zijn wel intüıtionistisch bewijsbaar.
Deze toekenning van equivalente zinnen heet de Godel-Gentzen vertaling. In deze scriptie
zullen we hier niet verder op in gaan. De gëınteresseerde lezer raden we [10] van Troelstra
en Van Dalen aan.

In dit werk zullen we gebruik maken van Heyting rekenkunde, een constructief systeem
van axioma’s voor de natuurlijke getallen. De axioma’s zijn gelijk aan de axioma’s van
Peano rekenkunde, een klassieke axiomatisatie voor de natuurlijke getallen.

De taal van HA, die we aanduiden met LHA, bestaat uit de constante 0, een unair
functiesymbool S voor de opvolgersfunctie en binaire functiesymbolen ` en ¨ voor optellen
en vermenigvuldigen. De axioma’s van HA zijn

• @n pSpnq “ 0q

• @nmpSpnq “ Spmq Ñ n “ mq

• @xpx` 0 “ xq

• @xypx` Spyq “ Spx` yqq

• @xpx ¨ 0 “ 0q

• @xypx ¨ Spyq “ px ¨ yq ` yq

En verder voor iedere formule A met vrije variabele x een inductie-axioma

pAp0q ^ @npApnq Ñ ApSpnqqq Ñ @nApnq

Ondanks dat A_ A niet voor iedere formule A bewijsbaar is, zijn er wel veel formules
waarvoor HA $ A_ A geldt.

Stelling 4. Voor formules zonder onbegrensde kwantoren geldt HA $ A_ A.

Bewijs. We bewijzen dit met inductie op formules. We behandelen eerst de inductiestap-
pen.
Voor formules van de vorm A_B:

A:

A_B

pA_Bq _  pA_Bq

A:  A:

K

B:  B:

K A_B:

K

 pA_Bq

pA_Bq _  pA_Bq A_ A

pA_Bq _  pA_Bq

B:

A_B

pA_Bq _  pA_Bq B _ B

pA_Bq _  pA_Bq
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Voor formules van de vorm A^B:

A: B:

A^B

pA^Bq _  pA^Bq

A^B:

A  A:

K

 pA^Bq

pA^Bq _  pA^Bq A_ A

pA^Bq _  pA^Bq

A^B:

B  B:

K

 pA^Bq

pA^Bq _  pA^Bq B _ B

pA^Bq _  pA^Bq

Voor formules van de vorm AÑ B:

AÑ B: A:

B  B:

K

 pAÑBq

pAÑBq _  pAÑBq

B:

AÑB

pAÑBq _  pAÑBq B _ B

pAÑBq _  pAÑBq

 A: A:

K

B
AÑB

pAÑBq _  pAÑBq A_ A

pAÑBq _  pAÑBq

Voor formules van de vorm Dx ă tApxq, waar t niet in A voorkomt, geven we het bewijs
zonder bewijsboom, omdat de formules allemaal erg veel ruimte innemen. We bewijzen
dit met inductie op t. Duidelijk geldt  Dx ă 0Apxq. Als Apnq dan geldt Dx ă n` 1Apxq,
en als  Apnq en  Dx ă nApxq dan volgt  Dx ă n ` 1Apxq. Met de inductiehypothese
Apnq_ Apnq volgt Dx ă n`1Apxq_ Dx ă n`1Apxq, en met het inductieaxiomaschema
concluderen we Dx ă tApxq _  Dx ă tApxq voor alle termen t.

Voor formules van de vorm @x ă tApxq, waar t niet in A voorkomt, gebruiken we in-
ductie naar t. Ook hier zou een bewijsboom helaas te veel ruimte innemen. Het bewijs
gaat analoog met het geval Dx ă tApxq.

Basisstap: Iedere atomaire formule in Heyting rekenkunde is van de vorm a “ b. Om
a “ b _  a “ b te bewijzen maken we gebruik van dubbele inductie. Eerst bewijzen
a “ 0 _  a “ 0 met inductie naar a, vervolgens bewijzen we a “ Spbq _  a “ Spbq met
inductie naar a, door gebruik te maken van het axioma Spxq “ Spyq Ñ x “ y. Nu volgt
met inductie naar b dat a “ b_ a “ b.

De taal en axioma’s van HA worden soms ook anders gekozen. Zo is het mogelijk om
symbolen voor (alle) primitief recursieve functies en/of predicaten toe te voegen, samen
met axioma’s om deze symbolen te definiëren. Dit kunnen we doen zonder echt eigen-
schappen van HA te veranderen, omdat alle primitief-recursieve functies en predicaten
te vervangen zijn door termen en formules zonder onbegrensde kwantoren. Wanneer we
in deze scriptie een primitief-recursieve functie of primitief-recursief predicaat gebruiken
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in een HA-formule mag dit worden beschouwd als afkorting van de bijbehorende term of
formule in enkel de eerder gegeven taal van HA.

Een eigenschap die we volgens de BHK-interpretatie zouden verwachten van een con-
structieve theorie T , is dat als T $ A _ B, dat dan T $ A of T $ B, en dat als
T $ DxApxq, dat er dan een x is zo dat T $ Apxq. Dit noemen we de disjunctie-
eigenschap en de existentie-eigenschap. Deze eigenschappen zullen we in het volgende
hoofdstuk voor HA bewijzen.
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Hoofdstuk 3

Realiseerbaarheid

De BHK-interpretatie van de intüıtionistische logica verwijst naar functies die een bewijs
van een formule A omzetten in een bewijs van een formule B, en functies die een getal
n kunnen omzetten in een bewijs van een formule Apnq. In de BHK-interpretatie wordt
niet gespecificeerd wat voor functies dit zijn, maar omdat constructieve bewijzen bedoelt
zijn om door mensen te worden gëınterpreteerd, ligt het voor de hand om te eisen dat
deze functies voor mensen te berekenen moeten zijn. Uit de Church-Turing hypothese
volgt dat deze functies dus recursieve functies moeten zijn. Door middel van de eerder
gedefinieerde indices voor berekenbare functies en de paringsfunctie wordt het mogelijk
om de extra informatie die een intüıtionistisch bewijs moet leveren te coderen in getallen.
Deze techniek vormt de grondslag van realiseerbaarheid. Realiseerbaarheid werd als eerste
geformuleerd door Stephen Kleene in [3] in de vorm die we hier als eerst omschrijven, en
is sinds toen uitgegroeid tot een veelzijdige verzameling technieken die bruikbaar zijn in
meerdere gebieden binnen de logica. We zullen eerst Kleene’s originele realiseerbaarheid
bespreken, en daarna twee variaties hier op.

Wanneer een getal n de extra informatie voor een bewijs van een zin A codeert, zeggen
we dat A wordt gerealiseerd door n. We geven dit ook wel aan met n , A. We schrijven
ook wel , A als A wordt gerealiseerd maar de realisator er niet toe doet.

• Een atomaire zin heeft geen extra informatie nodig, dus voor atomaire A stellen we
n , A precies wanneer A waar is.

• Een getal n realiseert A^B precies wanneer n “ jpa, bq zodat a , A en b , B.

• Een getal n realiseert A _ B precies wanneer n “ jp0, aq en a , A, of n “ jp1, bq
en b , B.

• Een getal e realiseert AÑ B precies wanneer als a , A, dan φepaqÓ en φepaq , B.

• Een getal n realiseert DxApxq precies wanneer n “ jpa, bq en b , Arx{as.

• Een getal e realiseert @xApxq precies wanneer voor iedere n geldt dat φepnqÓ en
φepnq , Arx{ns.

Ook hier interpreteren we  A als AÑ K.
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Voorbeeld 13. K Ñ A wordt gerealiseerd door ieder getal. K is atomair en onwaar,
en wordt dus niet gerealiseerd. Ieder algoritme geeft dus, wanneer het als invoer een
realisator van K krijgt, een realisator van A terug.

Voorbeeld 14. Klassiek gezien is iedere zin A realiseerbaar of niet realiseerbaar. Als A
niet realiseerbaar is, wordt  A door elk getal gerealiseerd. Klassiek gezien wordt A_ A
dus gerealiseerd, ondanks dat we niet noodzakelijk weten welke van A en  A gerealiseerd
wordt.

Voorbeeld 15. Als A wordt gerealiseerd, wordt   A ook gerealiseerd. Immers is   A
een afkorting voor pA Ñ Kq Ñ K, en als we een realisator n van A hebben, kunnen we
iedere realisator e van AÑ K naar een realisator van K sturen door φepnq te berekenen.

Omdat de realisator geen bewijs levert voor atomaire zinnen, is het vinden van een
realisator voor een bekende ware zin vaak makkelijk, zoals we zien in dit voorbeeld.

Voorbeeld 16. De laatste stelling van Fermat, @n@a@b@c pn ą 2^an` bn “ cnq, wordt
gerealiseerd door iedere index van λnλaλbλc.jp0, 0q. Voorbeeld ontleend aan [4].

We kunnen realiseerbaarheid gebruiken om uitspraken te bewijzen over wat Heyting
rekenkunde wel en niet kan bewijzen. Daarvoor zullen we een aantal verbanden leggen
tussen realiseerbaarheid en bewijsbaarheid in HA. Het volgende bewijs is oorspronkelijk
van Nelson[5], maar is hier aangepast voor inductie op bewijsbomen.

Lemma 1. De axioma’s van HA worden gerealiseerd.

Bewijs. Alle axioma’s behalve het inductie-axiomaschema zijn van de vorm @xApxq en
waar op de natuurlijke getallen, en worden dus onder andere gerealiseerd door indices
van de functie λx.0. We hoeven dus alleen nog aan te tonen dat de inductie-axioma’s
worden gerealiseerd. Deze zijn van de vorm Ap0q ^ @npApnq Ñ Apn ` 1qq Ñ @nApnq.
Stel k “ jpa, bq realiseert Ap0q ^ @npApnq Ñ Apn ` 1qq, dan wordt @nApnq gerealiseerd
met de functie F gegeven door primitieve recursie:

F pa, b, 0q “ a

F pa, b, n` 1q “ φφbpnqpF pa, b, nqq

Immers kunnen we voor iedere n een realisator vinden van Apnq door te beginnen met
een realisator van Ap0q en telkens van een realisator van Apkq een realisator van Apk` 1q
te maken, net zo lang tot we een realisator van Apnq hebben gevonden. Als f een index is
voor F vinden we met de Smn-stelling een index e voor de functie λkS2

1pf, j1pkq, j2pkqq,
en e realiseert de inductie-axioma’s.

Om nu te bewijzen dat we vanuit een bewijs in HA een realisator kunnen maken,
hebben we een lemma nodig met een erg technische inductiehypothese. Dit is onder
andere doordat in een bewijsboom verschillende vrije variabelen kunnen voorkomen, maar
we realiseerbaarheid alleen gedefinieerd hebben voor zinnen zonder vrije variabelen.

Lemma 2. Voor iedere bewijsboom B met conclusie A bestaat een (primitief) recur-
sieve functie FB zo dat, als in de open aannamen en conclusie van B de vrije variabelen
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v1, . . . , vm worden gebruikt, dat FBpn1, . . . , nkq een index is zo dat, als p1, . . . , pm reali-
sators zijn van de ongemarkeerde aannamen in B met de vrije variabelen ingevuld met
n1, . . . , nk, dat dan φFBpn1,...,nkqpp1, . . . , pmqÓ en φFBpn1,...,nkqpp1, . . . , pmq een realisator van
Arn1{v1, ¨ ¨ ¨ , nk{vks.

Bewijs. We construeren FB met inductie op bewijsbomen. We schrijven F , A om aan
te duiden dat F een functie is die voldoet aan de hierboven gegeven voorwaarde voor een
bewijsboom met A als conclusie. Om de juiste argumenten aan de juiste functies te geven
zullen we indexsets I, J Ă N voor realisators gebruiken, en indexsets K,L Ă N voor vrije
variabelen.

Ass Voor de assumptiebomen zoeken we een primitief recursieve functie die, gegeven de
invulling van de vrije variabelen, een functie geeft die, gegeven een realisator van
de aanname, een realisator van de conclusie teruggeeft. Bij assumptiebomen is de
aanname gelijk aan de conclusie, dus als e een index is van λx.x, dan is λv1 ¨ ¨ ¨ vk.e
een geschikte functie.

^I Gegeven FA , A, FB , B. Kies een index e van

λabp1 ¨ ¨ ¨ pN .jpφappI1 , . . . , pIiq, φbppJ1 , . . . , pJjqq

We vinden nu

S2
Npe, FApv1, . . . , vmq, FBpvK1 , . . . , vKk

qq , A^B

^E Gegeven F , A^B. Kies een index e van

λep1 ¨ ¨ ¨ pN .j1pφepp1 . . . , pNqq

We vinden nu
S1
Npe, F pv1 . . . vmqq , A

Analoog vinden we eenzelfde functie voor de andere kant van de conjunctie door j1
met j2 te vervangen.

_I Gegeven F , A. Kies een index e van

λap1 ¨ ¨ ¨ pN .jp0, φapp1, . . . , pNqq

We vinden nu
S1
Npe, F pv1, . . . , vlqq , A_B

Analoog vinden we eenzelfde functie voor de andere kant van de disjunctie door 0
met 1 te vervangen.

_E Gegeven FA_B , A _ B, FA , C, FB , C, waar de bewijsboom van FA als eerste
ongemarkeerde aanname A heeft, en de bewijsboom van FB als eerste ongemar-
keerde aanname B heeft. Kies een index e van

λdabp1 ¨ ¨ ¨ pN .

#

φapj2pφdpp1, . . . , pnqq, pI1 , . . . , pIiq als j1pφdpp1, . . . , pnqq “ 0

φbpj2pφdpp1, . . . , pnq, pJ1 , . . . , pJjq anders
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Hier definiëren we conditionele keuze anders dan eerst. Voorheen moesten alle
argumenten gedefinieerd zijn voordat door kon worden gegaan met de bereke-
ning. In dit geval definiëren we de conditionele keuze met behulp van de functie
λkefx.Upµy.T pe, x, k ¨ yq_T pf, x, p1´ kq ¨ yqq, zodat alleen de relevante berekening
hoeft te eindigen. Nu geldt

S3
Npe, FA_Bpv1, . . . , vmq, FApvK1 , . . . , vKk

q, FBpvL1 , . . . , vLl
qq , C

ÑI Gegeven FA , A, waar de bewijsboom van FA als laatste ongemarkeerde aanname
B heeft. Kies een index e van λfp1 ¨ ¨ ¨ pN .S

N
1 pf, p1, . . . , pNq. We vinden nu

S1
Npe, FApv1, . . . , vlqq , B Ñ A

ÑE Gegeven FA , A, FAÑB , AÑ B. Kies een index e van

λabp1 ¨ ¨ ¨ pNφφbppJ1 ,...,pJj qpφappI1 , . . . , pIiqq

We vinden nu

S2
Npe, FApv1, . . . , vmq, FAÑBpvK1 , . . . , vKk

qq , B

@I Gegeven FA , Apxq. We vinden

λv1 ¨ ¨ ¨ vkλp1 ¨ ¨ ¨ pNλx.φFApx,v1,...,vmqpp1, . . . , pNq , @xApxq

@E Gegeven FA , @xApxq. Als x correspondeert met vi, kies een index e van

λfcp1 ¨ ¨ ¨ pNφφf pp1,...,pN qpcq

We vinden nu
S2
npe, FApv1, . . . , vmq, vm`1q , Apxq

DI Gegeven FA , Arx{ts. Omdat iedere term in HA is opgebouwd door middel van
constantes, variabelen, optellen en aftrekken, is het mogelijk een primitief recursieve
functie Gpv1, . . . , vkq te vinden zo dat Gpn1, . . . , nkq “ trv1{n1, . . . , vm{nms voor
iedere n1, . . . , nk P N. Kies e een index van λtep1 ¨ ¨ ¨ pn.jpt, φepp1, . . . , pnqq. We
vinden nu

S2
npe,Gpv1, . . . , vmq, FApv1, . . . , vmqq , DxApXq

DE Gegeven FA , DxApxq, FB , B, waar de bewijsboom van FB ongemarkeerde
aanname Apnq heeft, en n niet vrij is in B.

λvλp.φFBpv,j2pφFApvqppqqqpp, j1pφFApvqppqqq , B

Stelling 5. Als Γ $ A en alle zinnen in Γ realiseerbaar zijn, is A ook realiseerbaar.
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Bewijs. Laat B een bewijsboom zijn voor een bewijs van A met alle open aannamen
in Γ. Vind FB zoals hierboven. Omdat alleen de open aannamen nog realisators nodig
hebben, en we weten dat alle open aannamen realiseerbaar zijn, kunnen we voor iedere
n1, . . . , nk P N realisators p1, . . . , pn P N van de open aannamen vinden. We vinden
φFBpn1,...,nlqpp1, . . . , pnq als realisator van A, en de bewering is bewezen.

Dit verband gaat niet de andere kant op: er zijn zinnen die wel realiseerbaar zijn, maar
niet bewijsbaar in HA, zoals de Gödelzin uit het bewijs van de onvolledigheidsstellingen.
Er zijn ook realiseerbare zinnen die niet bewijsbaar zijn in HA omdat ze klassiek onwaar
zijn, zoals de volgende:

Stelling 6. De zin  @epDn.T pe, e, nq _  Dn.T pe, e, nqq wordt gerealiseerd.

Bewijs. Stel dat @epDn.T pe, e, nq_ Dn.T pe, e, nqq zou worden gerealiseerd door een getal
f . Het volgt dat de totale functie Gpeq “ j1pφf peqq recursief is, maar dat Gpeq “ 0
precies als φepeq Ó en Gpeq “ 1 als φepeq Ò. Dit is in tegenspraak met het stoppro-
bleem, dus @epDn.T pe, e, nq _  Dn.T pe, e, nqq wordt niet gerealiseerd. Omdat het geen
realisators heeft, stuurt elke berekenbare functie iedere realisator van @epDn.T pe, e, nq _
 Dn.T pe, e, nqq naar een realisator van K, en we concluderen dat  @epDn.T pe, e, nq _
 Dn.T pe, e, nqq wordt gerealiseerd.

Omdat @epDn.T pe, e, nq _  Dn.T pe, e, nqq niet wordt gerealiseerd, wordt het dus ook
niet bewezen door HA. Zinnen van de vorm @xA_ A zijn dus niet altijd bewijsbaar in
HA, en zien we dat HA de wet van uitgesloten derde niet bewijst.

Als laatste beschouwen we de rekenkundige vorm van Church’s thesis, een axioma-
schema dat voor iedere HA-formule A zegt

@nDmApn,mq Ñ De@nDupT pe, n, uq ^ Apn, Upuqq

We korten dit ook wel af met CT0. Church’s thesis krijgt zijn naam van de Church-Turing
hypothese, maar de Church’s thesis uit de constructieve logica is veel sterker: het zegt
dat iedere definieerbare functie berekenbaar is. Dit is in tegenspraak met de wet van
uitgesloten derde. Stel immers dat we de axioma’s van HA, samen met CT0 en de wet
van uitgesloten derde aannemen. Dan kunnen we door middel van de wet van uitgesloten
derde de zin Dxpx “ 0 Ñ DyT pn, n, yqq ^ px “ 1 Ñ  DyT pn, n, yqq ^  x ą 1 bewijzen,
maar uit CT0 zou volgen dat er een recursieve functie bestaat die het haltingprobleem
oplost. We zullen daarentegen zien dat CT0 aannemen samen met de axioma’s van
HA wel een consistente theorie oplevert. Dit bewijzen we door aan te tonen dat CT0
realiseerbaar is. Realiseerbaarheid in HA vormt dan een model van HA ` CT0, en we
vinden een consistente theorie voor natuurlijke getallen die afwijkt van de Peano axioma’s
voor klassieke rekenkunde.

Als i een index is van j1, en k een index is van

λen.jpµu.T pe, n, uq, jp0, j2pφepnqqqq

dan is iedere index van
λe.jpCompositiepe, iq, S1

1pk, eqq
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een realisator van CT0. Omdat CT0 realiseerbaar is, weten we dat HA` CT0 consistent
is. Desondanks wordt CT0 niet bewezen door HA, want HA`CT0 $  @xpDyT px, x, yq_
 DyT px, x, yqq, wat een conflict geeft met de wet van uitgesloten derde, terwijl de klassieke
variant van HA, Peano rekenkunde, ook consistent is. Op deze manier is het dus mogelijk
om HA op een interessante manier uit te breiden, op een manier die in klassieke logica
niet mogelijk is.

3.1 Geformaliseerde realiseerbaarheid

Realiseerbaarheid is een erg flexibele techniek, en is op verschillende manieren te variëren.
We bespreken nu geformaliseerde realiseerbaarheid. Dat is realiseerbaarheid, uitgedrukt
in formele taal. We zullen in deze en de volgende paragraaf een interessante toepassing
van geformaliseerde realiseerbaarheid zien.

In dit geval formaliseren we realiseerbaarheid dus in Heyting rekenkunde. Dit doen
we door iedere HA-formule A een andere HA-formule x rA toe te kennen, waar x niet
vrij is in A. We bouwen de formule x rA op aan de hand van de structuur van A:

• Voor atomaire formules definiëren we x r pt “ sq :“ x “ 0^ t “ s.

• Voor conjuncties definiëren we x rA^B :“ j1pxq rA^ j2pxq rB.

• Voor disjuncties definiëren we xrA_B :“ pj1pxq“0^j2pxqrAq_pj1pxq“1^j2pxqrBq.

• Voor implicaties definiëren we x rAÑB :“ @ypy rAÑ DupT px, y, uq ^ Upuq rBqq.
Hier mag u niet vrij zijn in A.

• Bij universele kwantoren definiëren we xr@yA :“ @yDupT px, y, uq^UpuqrAq. Ook
hier mag u niet vrij zijn in A.

• Bij existentiële kwantoren definiëren we x r DyA :“ j2pxq rAry{j1pxqs.

Let op dat de notatie hier misschien een verkeerde suggestie wekt: behalve voor atomaire
formules komt A nergens letterlijk voor in x rA. Er wordt geen functie op A toegepast.
We gebruiken x rA enkel als afkorting voor een veel langere logische formule.

Net zoals iedere HA-zin A met HA $ A realiseerbaar is, is er ook voor iedere HA-
zin A met HA $ A een getal n zodat HA $ n r A. Dit bewijs lijkt erg op het bewijs
voor gewone realiseerbaarheid, en zullen we dus niet opnieuw behandelen. Er zijn een
aantal belangrijke verschillen tussen realiseerbaarheid en geformaliseerde realiseerbaar-
heid, zoals dat we over gewone realiseerbaarheid klassiek konden redeneren, terwijl dit
bij geformaliseerde realiseerbaarheid niet zomaar kan.

3.2 Existentie- en disjunctie-eigenschap van HA

Zoals al eerder uitgelegd, verwachtten we dat HA de disjunctie-eigenschap en existentie-
eigenschap heeft. Dat wil zeggen: als HA $ A _ B, dan HA $ A of HA $ B, en als
HA $ DxApxq dan is er een n zodat HA $ Arx{ns.

De existentie-eigenschap voor HA werd voor het eerst bewezen door Ronald Harrop
in [2]. We geven hier een variant van het bewijs uit [10](p.243). Hiervoor maken we
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ook weer een kleine verandering aan de realiseerbaarheid die we gebruiken. Deze variant
op geformaliseerde realiseerbaarheid heet q-realiseerbaarheid. We nemen bijna de hele
definitie van geformaliseerde realiseerbaarheid over voor q-realiseerbaarheid, behalve de
definitie voor implicaties. Voor implicaties definiëren we

xqAÑ B :“ @ypy rAÑ DupT px, y, uq ^ Upuq rBqq ^ AÑ B

Ook voor q-realiseerbaarheid geldt nog steeds dat als HA $ A er een n bestaat zo dat
HA $ nqA. We zullen zien dat deze kleine aanpassing genoeg is om te kunnen bewijzen
dat de q-realiseerbare formules precies de ware formules zijn:

Stelling 7. Voor iedere HA-formule A geldt HA $ Dxpx qAq Ñ A.

Bewijs. Dit bewijzen we met inductie naar de complexiteit van A. We behandelen slechts
een deel van de inductiestappen.

Voor de axioma’s van HA is de uitspraak Dxpx rAq Ñ A triviaal waar.
Voor atomaire formules concluderen we het gewenste als volgt:

Dxpxq t “ sq:

Dxpx “ 0^ t “ sq
x “ 0^ t “ s:

t “ s

t “ s

Dxpxq t “ sq Ñ t “ s

Voor formules van de vorm DyA merken we op dat Dxpxq DyAq per definitie gelijk is
aan Dxpj2pxqqAry{j1pxqsq. We vinden nu het volgende bewijs:

Dxpj2pxqqAry{j1pxqsq
:

j2pxqqAry{j1pxqs
:

DtptqAry{j1pxqsq DtptqAry{j1pxqsq Ñ Ary{j1pxqs

Ary{j1pxqs

DyA

DyA

Dxpxq DyAq Ñ DyA

Voor formules van de vorm @yA merken we op dat Dxpxq@yAq: per definitie gelijk is
aan Dxp@ypDupT px, y, uq ^ UpuqqAqqq. We vinden nu:

Dxp@ypDupT px, y, uq ^ UpuqqAqqq:

T px, y, uq ^ UpuqqA:

UpuqqA

DtptqAq

@ypDupT px, y, uq ^ UpuqqAqq:

DupT px, y, uq ^ UpuqqAq

DtptqAq

DtptqAq DtptqAq Ñ A

A
@yA

Dxpxq@yAq Ñ @yA

26



De existentie- en disjunctie-eigenschap volgen nu vanzelf:

Stelling 8. HA heeft de existentie-eigenschap: Als HA $ DxA, dan is er een n P N zo
dat HA $ Arx{ns

Bewijs. Uit HA $ DyA volgt dat er een n bestaat zodat HA $ n q DxApxq, en per
definitie HA $ j1pnq q Arj2pnq{xs. Omdat Arj2pnq{xs wordt ge-q-realiseerd, volgt dat
HA $ Arj2pnq{xs.

Stelling 9. HA heeft de disjunctie-eigenschap: Als HA $ A _ B, dan HA $ A of
HA $ B.

Bewijs. Uit HA $ A _ B volgt dat er een n bestaat zodat HA $ n q A _ B, oftewel
HA $ pj1pnq “ 0^ j2pnqqAq_ pj1pnq “ 1^ j2pnqqBq. Uit de waarde van n concluderen
we HA $ pj1pnq “ 0 ^ j2pnq qAq _ K of HA $ K _ pj1pnq “ 1 ^ j2pnq qBq. We vinden
nu dat HA $ DxxqA of HA $ DxxqB, en dus HA $ A of HA $ B zoals gewenst.
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