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Obecna charakteristika formalnich
systému

 Formalni axiomaticky systém libovolné teorie (a specialné
také vyrokové logiky) je zadan trojici udaja:
jazykem,
mnozinou axiomdu,

mnozinou odvozovacich pravidel.




¢ Jazyk teorie je mnozina vSech (dobie
utvorenych) formuli jazyka.

* Mnozina axiomti teorie je vybrana
podmnozina mnoziny vSech formuli.

Axiémy predstavuji zakladni teorémy teorie, které jsou
povazovany za vychozi.

¢ Odvozovaci pravidla umoznuji odvozovat

(dokazovat) nové teorémy na zakladé
axiomu a teorémi jiz dokazanych.




¢ Formdlni teorie (v Sir$§im slova smyslu) je tvofena axiomy
a vSemi formulemi, které Ize z nich pomoci odvozovacich
pravidel odvodit.

¢ Oznacime-li jednotlivé zminované mnoziny jako

A - mnozina axiomu (teorie v uzsim slova smyslu, "v
kostce”),

T - mnozina teorému (teorie v $irSim slova smyslu), DUF
— mnozina vSech dobte utvorenych formuli (tj. jazyk)

S - mnozina vSech slov v abecedé€ jazyka, pak plati
nasledujici vztahy:
ACTCDUFCS.




Postup budovani axiomatické teorie (formalniho
systému Ci logického kalkulu) tedy sestava z téchto
kroku:

¢ Vymezeni jazyka teorie, ktery je dan
abecedou

gramatikou - pravidla, jak tvofit DUF
¢ Vybér jisté (vlastni) podmnoziny formuli
jako axiomu
¢ Stanoveni pravidel odvozovani

¢+ Demonstrace bezespornosti (korektnosti)
teorie, tj. axiomu a pravidel

¢ Interpretace formuli




* Mnozina axioma je:
Vzdy neprazdna a musi byt rozhodnutelnd v mnoziné DUF
(jinak bychom nemohli v takovém systému nic dokazovat).
To znameng4, Ze existuje algoritmus, ktery pro kazdou DUF urdi,
zda je to axidm nebo ne.
Miize byt konec¢na nebo nekonecna.
Kone¢nd mnozina axiomd je trivialné rozhodnutelna.

Nekonec¢né mnoziny axidmt musi byt charakterizovany
algoritmem vytvareni axiém, nebo castéji kone¢nou mnozinou
tzv. axiomovych schémat.
Axiémy jsou voleny tak, aby byly pravdivé v kazdé
interpretaci — tautologie.




Navic stanovujeme tzv. specialni axiomy, které
charakterizuji pfimo danou teorii (napf. aritmetiku
prirozenych cisel a ty volime tak, aby byly pravdivé v
zamyslené interpretaci teorie. (Vyrokova logika ¢i predikatova
logika 1. fddu — mohou byt tedy povazovany za teorie bez
specidlnich axiomt - logické kalkuly.)




* Mnozina odvozovacich pravidel je:

Tvofena nékolika nebo dokonce jen jednim pravidlem (jsou-li
axiomy reprezentovany schématy).

Odvozovaci pravidla prevadéji DUF na DUF a jsou volena tak,
aby byla sémanticky korektni, tj. aby "zachovavala
pravdivost” (jinak bychom obdrZeli nekorektni systém, ve
kterém je mozno dokazat vSe, a takovy systém jisté neni
z praktického hlediska uzite¢ny).
Odvozovaci pravidla tedy umoznuji vytvaret teorémy, tj.
dokazatelné formule.
Dtikaz je konecna posloupnost kroktt - DUF, z nichz kazda je
bud’ axiém nebo vznikne z pfedchozich DUF pomoci

odvozovaciho pravidla. Poslednim krokem je dokazovana
formule - teorém.




* Nékdy byva stanoven jesté jeden pfirozeny "kosmeticky”
pozadavek na mnozinu axidmt: Mnozina axiomt ma byt
nezavisla, tj. Zddny axiém neni dokazatelny z ostatnich
axiomu.




¢+ Pfirozenym poZadavkem je (syntaktickd) bezespornost
(konzistence): Alespon jedna formule neni dokazatelna (ve
sporném systému dokazeme v$e). (Ekvivalentnim pozadavkem
v systémech obsahujicich -, & je to, Ze neni dokazatelna formule
typu
A& -A,
pripadné v systémech s -, — formule typu = (A — A).)

¢+ S timto souvisi rovnéz sémanticka bezespornost, neboli
korektnost systému: Kazdy teorém je logicky pravdiva formule (v
pripadé teorie bez specidlnich axiom), nebo logicky vyplyva ze
specidlnich axiomt (pifedpoklad). Tedy "to, co dokdzeme, je
pravdivé”. Oznacime-li mnozinu specidlnich axiomi jako SA,
muzZeme pozadavek korektnosti zapsat schematicky:

¢ Jestlize |- T pak |=T, resp. jestlize SA |- T pak SA |=T.




* Problém. Je dokazatelnost totéz co (logicka)
pravdivost? Jinymi slovy, jsou dokazatelné
presné ty vyroky, které jsou (logicky)
pravdive?

D. Hilbert (vyzna¢ny matematik pocatku 20. stoleti) oc¢ekaval
kladnou odpovéd na vyse uvedené otazky a vytycil tzv. program
axiomatizace matematiky.
Kurt Godel (nejvétsi logik 20. stoleti) dokdzal véty o aplnosti,
které davaji pozitivni odpovéd na tyto otazky (pro vyrokovou
logiku a) pro predikatovou logiku 1. fadu, tedy "obracené”
tvrzeni ke korektnosti:
Jestlize |= T pak |- T, resp. jestlize SA |= T pak SA |- T (tzv.silna
véta o uplnosti).




* Hilbert vSak ocekaval jesté vice, a to ze vSechny
"matematické pravdy” Ize "mechanicky” finitné dokazat (z
vhodnych axiomi), tedy Ze takové bezesporné teorie,
které charakterizuji aritmetiku pfirozenych ¢isel, jsou
uplné v tom smyslu, Ze kazda formule je v dané teorii
rozhodnutelna, tj. na zakladé axiom teorie mtizeme
dokazat bud'to danou formuli nebo jeji negaci. Tedy Ze
vSechny formule, které jsou pravdivé v zamyslené
interpretaci nad mnozinou ptirozenych cisel jsou v této
teorii dokazatelné.




* Godelovy véty o neuplnosti davaji velice prekvapivou
odpovéd - existuji pravdivé le¢ nedokazatelné vyroky
aritmetiky prirozenych cisel. Tedy HilbertGiv program
neni (v plné $iti) uskutecnitelny.




* S (ne)uplnosti tizce souvisi problém rozhodnutelnosti:
Existuje algoritmus, ktery o libovolné dobte utvorené
formuli urci, zda je to teorém (dokazatelna DUF) ¢ili (v

korektnim systému) logicky pravdiva formule?




+ DA se dokazat:

pro vyrokovou logiku lze vyvinout kalkuly, které jsou
bezesporné
uplné
rozhodnutelné

pro predikatovou logiku 1. fddu Ize vyvinout kalkuly, které jsou
bezesporné
uplné
jen parcialné rozhodnutelné (tj. pokud dana DUF je tautologie, pak

algoritmus po kone¢ném poctu krokti odpovi ANQO, jinak nemusi vydat
zadnou odpovéd - mutize "cyklovat” ¢i odpovi NE)

nelze vyvinout rozhodnutelny kalkul pro PL1 (problém logické
pravdivosti je v PL1 nerozhodnutelny)

pro predikatovou logiku 2. fadu (a vyssich) lze vyvinout
bezesporné kalkuly
neuplny
nerozhodnutelny (ani parcialné)




K charakteristice dokazatelnosti byly vytvoreny dva typy
formalnich systémf:
* Gentzenova typu
* Hilbertova typu




Formalni systém Hilbertova typu

* Definice:
Jazyk:
Abeceda

* Vyrokové symboly: p, q, 1,... /piipadné s indexy/

 Logické funktory: -, —

- Zavorky: (,)  /ptipadné [,],{,}/

Gramatika (DUF):

* p,q,T,... jsou formule.

* Je-li A formule, pak (=A) je formule.

* Jsou-li A,B formule, pak (A — B) je formule.

* Jinych formuli nez podle (1), (2), (3) neni.
Jazyk: mnozina vSech (dobfe utvoienych) formuli.
Axiomova schémata:

- A:A—=(B—=A)

© A2 (A—=(B—=0C)—=(A—=B)—=(A—=0)

* A3:(-B—=-A) =(A —B)

Odvozovaci pravidlo: MP: A, A—B|-B




* Definovany axiomaticky systém pracuje pouze s funktory

. °

b

* Vzhledem k tomu, Ze pravdivostni funkce ptislusné k témto
funktortim tvoii funkcionalné uplny systém, postaci tyto
funktory k vytvoreni sémanticky uplné logiky.




Ostatni vyrokotvorné funktory mtizeme pouzivat jako
zkratky (zkracujici a zprehlednujici zapis formuli) definované
takto:

A&B =df -(A— -B)
AvB =df -A—B
A<B=df (A—B)& (B—>A)

* Symboly &, v, <> nepatii do jazyka definovaného axiomatického
systému, jsou to metasymboly slouzici k oznacovani slozenych
formuli jistého typu.




* Definice:

Diikaz formule A za predpokladii A, A,, ..., A, /k= 0/ je
konec¢na posloupnost formuli B, B,,...,B_ takova, ze: Pro i =
1, 2,...,n -1je B,

bud ptedpoklad A; (j € {1,...,k})

nebo axiém

nebo formule, ktera vznikla aplikaci pravidla MP na nékteré dvé
formule z mnoziny {B, B,,...,B, .}.

B, je dokazovana formule A.




» Skutecnost, zZe formule A je dokazatelna za predpokladii
A, A, ..., A, oznaCujeme zapisem

AL A, .., A |-A.




* Diikaz formule A je diikaz s prazdnou
mnozinou predpokladt (k = 0). Neboli, diikaz
formule A je dtiikaz pouze z (logickych)
axiomt daného systému.

* Teorém je formule, pro kterou existuje diikaz
(s prazdnou mnozinou predpokladi).
Skutecnost, ze formule A je teorémem
oznacCujeme zapisem |- A.




Hilberttiv systém je korektni, tedy

sémanticky bezesporny.
Ptredevsim, snadno ovéfime, zZe vSechny axiomy systému
jsou tautologie.
Jediné pravidlo systému (MP) “zachovdvd pravdivost”
v tom smyslu, Ze formule B, ktera vznikne aplikaci
pravidla na formule A, A, z téchto formuli logicky
vyplyva.
Tedy plati: Pokud A, A, |- B, pak A, A, |= B. --- véta -
Postova.




*  VSimnéme si, Ze z definice dikazu vyplyva, Ze i axiom je
teorémem. Jeho diikaz je trividlni: dikazem axiomu je
axiom sam.




Dtkaz B, B,,...,B, formule A za predpokladti A, A, ...,
A, je nejenom diikazem formule A = B_, ale obsahuje i
dtikazy B, B,,...,B, vSech formuli B, proi=1, 2, ..., n-1.




¢+ Dtikaz formule (schématu formuli) [—A — A
Dtikaz:

. —A—=((A—=A)—=A) A1

2. —A—=(A—=A)—A)—=(A—=(A—=A))

~ (A —A)) Az

3. —(A—=(A—=A)) - (A—=A) MPnau1,2.

4. F—A— (A—A) A1

5. —A—=A MP na
3

. 4.




¢+ Dtikaz formule A — C za predpokladi A — B, B —
C.

1.A—B 1.predpoklad
2.B—=C 2.predpoklad
3.(A=B—=0C) = (A—=B)=(A—=0C) A2
4.B—=C)—=(A—=(B—=0)) AiA/(B— (), B/A

5.A— (B— () MP:2,4
6.(A—B) = (A—C) MP:5,3
7.A —= C MP:1,6

v Tedy:A—B,B—C|-A—C.




* Véta /o dedukeci/:

A A,. . A |-A—B pravétehdy, kdyz A, A,,.. A, A
|- B.
* (Specidlné pro k=o: |- A — B pravé tehdy, kdyz A |- B.)




* Dukaz:

1. Necht A, A,,...,A, |- A — B. Tedy existuje
posloupnost formuli B, B_,...,B_, ktera je
diikazem formule A — B z predpokladi A,
A, ...,A,. Dikazem formule B z predpokladii
A, A,..,A, A bude pak posloupnost formuli
B,B,,.,B,A B,kdeB.=A—=BaBje
vysledkem aplikace pravidla MP na formule
B, aA.




2. NechtA,A,,.. A, A |-B. Tedy existuje
posloupnost formuli C,C,, ...,C_ = B, ktera je
dtikazem formule B z predpokladt
AA,, ...,A,, A. Dokdazeme, Ze formule
A — C, je platna pro vSechna i =1, 2,...,r. Tim
bude specidlné dokazano také A — C, coz
chceme dokazat. Diikaz provedeme
matematickou indukci podle délky dtikazu.




¢ a) Je-li délka dikazu 1, pak pro jedinou formuli C1 dikazu
mohou nastat tfi pripady:
C, je predpokladem A,
C, je axiomem,
C, je formuli A.

V prvych dvou pripadech ditkazem formule A — C, je
posloupnost formuli:

. C predpoklad nebo axiém
2. C—=A—=C) A
3. A—=(C MP:,2

V tretim pripadé€ je tfeba dokazat A — A. Dtikaz této
formule jiz dfive.




* b) Dokazeme, ze z predpokladané platnosti
formule A — C_pro n =1, 2,...,i-1 plyne jeji
platnost takeé pro n=i.

Pro C, mohou nastat ¢tyfi pripady:
C. je predpokladem A,
C. je axidmem,
C; je formuli A, C; je bezprostfednim dasledkem formuli C; a

C, = (G — (), kde j, k <i. V prvych tfech ptipadech probiha
dtikaz formule A — C,; stejnym zptisobem jako v bodé 1.




V poslednim ¢tvrtém ptipadé je diikazem posloupnost
formuli:

1. A—=C induk¢ni predpoklad

2. A= (G —C) indukéni predpoklad

3. A=({G—=C)—=(A=(C)—=(A=C())
A2

4. A—=C)—=(A—=C) MP:23

5. A— C MP:1,4




Podle véty o dedukci kazdému teorému (a specialné také axiomu)
ve tvaru implikace odpovida odvozovaci pravidlo (prip. nékolik
odvozovacich pravidel) a naopak. Tak napr.:

Teorém:

Pravidlo

~A— (A— B)— B)

- A — (B — A) /ax.schéma
Al/

-A— A priklad

FA—=B)—=((B—=>0—=(A
— ()

priklad

A,A— B|-B /pravidlo MP/
A-B— AaA,B|-A

Al-A

A—=B|-B—C)— (A—
C)

A—B,B—C|-A—C




¢*|-A—(-A—B), resp. A, -A |- B.

Dtkaz:
1. A predpoklad
2. —-A predpoklad

3. (-B—=-A)—=(A—B) A3

4. -A— (=B — -A) A1

5. -B—=-A MP: 2,4

6. A—B MP: 5,3
7. B MP: 1,6




* Véta: Z predpokladu -B—-A je dokazatelna formule A —
B.

Dukaz:
1. |—(-B— -A)— (A — B) A3
2.-B—--A|—A—B




¢ |—=-a—=(a—Db)

Dtkaz:

1. |—-a—=(-b—-a) A1

2. =af—-b—-a dedukce 1

3. —(=-b—=-a)—=(a—Db)A3

4. =-al—(a—Db) MPna2.as3.

5. —-a—=(a—Db) dedukce na 4.




¢

podle piredchoziho

dedukce na 1.
MP na 2. a 3.
dedukce na 4.

Dtikaz:

1. —-a—(-a—>---a)

2. —(-a—===-a)—=(--a—a) A3
3. —~-ajl—-a—---a

4. --al—--a—a

5. —-al—a

6. |—--a—a

dedukce na 5.




© =b—-=b

Dikaz:

1. — —=—==-b—-b podle predchoziho
2. —(===-b—==b)—=(b—=--b) A3

3. F—b—===b MP na 1. a 2.




+  Véta o neutralni formuli:
Je-liU,A —BiU, -A |—B, pak U |—B.

Dikaz:

1. UAl—B predpoklad

2. U—A-—B dedukce na 1.

3. U,-Al—B predpoklad

4. UF—-A—B dedukce na 3.

5. U,(Av-A) [ —B véta o dikazu rozborem pripadt
6. U, (-A—-A) |—B prepis vyrokové spojky v
7. Ul—(-A—=-A)—B dedukci na 6.

8. |—-A—-A véta

9. UlI—B MP na 7. a 8.




¢ Véta (pomocna véta pro dukaz Postovy véty):

Necht formule A je sestavena z vyrokovych symbolti p,,
P, P, Oznac¢me pismenem v pravdivostni ohodnocenti
(valuaci) téchto proménnych a zapisem w(A) pravdivostni
ohodnoceni formule A, jez je timto ohodnocenim
indukovano. Potom plati:

p1v’ pzv’ ey pnv |_ Av’ /*/
kde zapis A¥znaci bud formuli - A (je-li w(A) = o pfi
ohodnoceni v), nebo formuli A (je-li w(A) =1 pfi
ohodnoceni v).




* Dukaz:

Dtikaz provedeme matematickou indukci
podle konstrukce formule A. Ve formalnim
systému muize mit formule A pravé jeden z

nasledujicich trech tvari:

.A=p elementarni formule

2.A=-B slozena formule ve tvaru negace
3.A=B—=C slozena formule ve tvaru implikace




Induké¢ni krok. Dokazeme, Ze z predpokladu platnosti

vztahu /*/ pro komponenty B, C slozené formule vyplyva
platnost vztahu /*/ pro celé slozené formule -Ba B — C.




a)Slozena formule ma tvar - B. Podle indukéniho
predpokladu plati

p1v’ pzv’""pnv |_ BY.

Mame dokazat p¥, p.%...,p,” |- (=B)".

K tomu, abychom to dokazali, stac¢i dokazat B |-
(=B).

Jsou dvé moznosti:

bud w(B) =0 a pak =B |- =B

a nebo w(B) =1a pak B |- =--B.

Vztah BY |- (=B)¥ je dokazany.




b)Slozena formule ma tvar B — C. Podle indukéniho
predpokladu plati

P> P, o P [=BYapy, p,Ypy” |- €

Méame dokazat p, p,Y%,...,p,” |- (B —= C).

K tomu, abychom to dokazali, sta¢i dokazat BY, C¥ |- (B —
C).

Ctyfem rtiznym ohodnocenim formuli B, C odpovidaji
nasleduyjici ¢tyti pravidla, jejichz platnost tieba ovéfit:
a)-B, ~C|-B—C

b) -B,C|-B—C

c¢)B, -C |- =(B—C)

d) B,C|-B—=C




Dukaz a),b):

1. =B predpoklad
2.-B— (B— () teorém

3. B—C MP: 1,2




Dtkaz c):

1.

2.
3.

4.

5.

6.
7.

B predpoklad
-C piredpoklad
(B=C)—=C—=(-C—==(B-=0)

B—((B—C)—=C)
MP/

(B—C)—C

-C— =(B— ()

~(B— ()

ax.schéma A3
teoréem /ekvivalent

MP: 1,4
MP: 5,3
MP: 2,6




Dukaz d):

1. C predpoklad
2.C—= (B— Q) ax.schéma A1
3.B—=C MP: 1,2




- Véta /Postova /: Uplnost a korektnost logického
kalkulu vyrokové logiky
Kazda dokazatelna formule je tautologii a kazda tautologie
je dokazatelna, tj.
|- A pravé tehdy, kdyz |= A.
Obecnéji plati:
A, A,,. . A |-B pravé tehdy, kdyz A, A,, ..., A, |=B.




Necht |- A, dokazeme |= A. (Korektnost)

Formule A je bud axidm a nebo je dokazatelna z axiomt pomoci
opakovaného pouzivani odvozovaciho pravidla MP.

Je-li axiomem, pak je tautologii — o tom se presvédc¢ime pro
vSechna tfi axiomova schémata metodou pravdivostnich funkci /
metodou o-1/.

Pouziti pravidla MP zachovava "tautologi¢nost”: jsou-li formule
B, B — C tautologiemi, pak také formule C musi byt tautologii /
kdyby pro néjaké pravdivostni ohodnoceni vyrokovych symbolt
bylo w(B) =1 a pfi tom w(C)=0, pak by pro toto ohodnoceni bylo
w(B — C) = 0 a formule B — C by nebyla tautologii/.

ProtoZze vSechny teorémy lze odvodit z axiom pomoci
opakovaného uziti pravidla MP, jsou vSechny teorémy
tautologiemi.




Necht |= A, dokazeme |- A. (Uplnost)

Protoze formule A je tautologii, je AY= A pro vSechna pravdivostni
ohodnoceni vyrokovych symbola v.

Jetedy  pY,p,..py |- A

pro vSechna ohodnoceni v.

Plati tedy specialné také p, p.", ..., .’ |- A, =P, P.%--P," |- A.
Odtud podle véty o neutrdlni formuli dostavame

P,y P |- A
pro vSechna ohodnoceni v. Specialné opét plati
Ps s P |_ A,
“Payes P’ |-A

a pocet predpokladti 1ze opét snizit o jeden.
Timto zptisobem lze pokracovat az nakonec po n krocich
nalezneme |- A. Tautologie A je tedy dokazatelnou formuli.




* Formalni systém je sporny, je-li v ném
dokazatelna libovolna formule. Formalni
systém, ktery neni sporny, je bezesporny.

* Véta: Je-li U spornd mnozina vyrokovych
formuli, pak
UF— AiU|—-A.

Dtikaz: Je-li z U dokazatelna libovolna

formule, pak zfejmé je z U dokazatelna jak
formule A, tak i formule —A.




* Vyrokova logika je bezesporny formalni
system.
Dtikaz: Predpokladejme, Ze formalni systém
vyrokové logiky je sporny, musi tedy v ném
byt dokazatelna libovolna formule, tj. |— A
[— = A. Podle Postovy véty by pak byly
tautologiemi zaroven A i —=A, coz neni
z hlediska jejich sémantiky mozné.




 Véta: Kone¢nd mnozina formuli je bezesporna praveé kdyz
je splnitelna.




Dtkaz:

Je-liU ={B, B,, ....B,} bezesporna mnozina formuli, pak
podle definice existuje formule A takova, Ze neplati U
—A. Podle jedné z predchozich vét by tedy neplatilo
— (B,&B,&...&B,)—A.

Podle véty Postovy pak nemiize ani |=(B,&B,&...&B,)
—A. Musi existovat ohodnoceni v, pro néz formule
(B,&B,&...&B,) — A nabyva hodnotu. Takové
ohodnoceni musi formuli B &B,&...&B, a tedy i
kazdému B, pfifazovat hodnotu 1.




nepiimo:Je-li U = {B, B, ....B,} sporna, pak existuje
formule A takova, Ze U |— A & - A. Podle Postovy véty
pak formule (B, & B, &...& B,) = A & —A ( oznacime ji
B) musi byt tautologii. Pro libovolné ohodnoceni v, pak
w = 1. Protoze vSak w’ ( A&—A) = o vzdy nemtize byt i
(B,&B,&...&B, ) = 1,nebot by pak B nebyla tautologii.

Z toho ale vyplyva, Ze existuje 1 < j < k takové, ze w(Bj) =
0.




Gentzenovsky formalni systém vyrokové logiky

* Disponuje pouze jednim axiémem a fadou odvozovacich
pravidel tohoto tvaru:

S, ....S.
S

* formule S je jako zavér odvozena z formuli S, ..., S -
z predpoklad@ dedukce.




* Nasledujici axidm neni v pravém smyslu formuli vyrokové
logiky, ale mnozinou formuli.

+ Axiom gentzenovského formalniho systému vyrokové
logiky je mnozina formuli U obsahujici komplementarni
par atomickych formuli {p, =p}€ U.




Odvozovaci pravidla gentzenovského systému
jsou dvojiho typu:

* o - pravidla dana schématem
UUla, o}
U Uja}
a tabulkou




o a, a,
A -=A
A VA, A, A,
(A &A)) A, -A,
A—A, ~A, A,
A=A, Ay ~A,
~(Aj=A)) ~(A;—A)) ~(A,—A)




B-pravidla dana schématem
U,UiB,} U,U{B.}

U,UU,U{p}
a tabulkou




p B, B,
B,&B, B, B,
-(B,vB,) -B, -B,
~(B,—B,) B, -B,
~(B;<-B,) ~B, B,
B,<=B B,—B B,—B

1 2




¢+ Dtikaz v gentzenovském formalnim systému vyrokové
logiky je posloupnost sekvenci formuli takova, ze kazda
sekvence je bud axiomem nebo je odvozena z jednoho
nebo dvou predchazejicich ¢lentt posloupnosti pomoci
nékterého odvozovaciho pravidla.

¢ Je-li formule A poslednim prvkem posloupnosti a, nazyva
se posloupnost jejim dttkazem a samotna formule A
formuli dokazatelnou.

¢+ Oznaceni dokazatelné formule stejné jako
v hilbertovském.

—A.




— (pvq) = (qvp)

Dukaz:

L. -“P,q P

2. -q,q94DP

3. ~(pva), q,p

4. ~(pvq), (q v p)
5. (pv@)—(qvp)

axiom
axiom
B-vnaiaoa2.
O~V na 3.
o-—>1Na 4




¢* Je mozno zndzornit i graficky, je to v podstaté

sémantic

smerem,

dudlni sel

ké tablo konstruované opa¢nym

pricemz uzlové sekvence tvori

kvence formuli.

¢+ Sekvence literal(i zavésena listech
sémantického stromu predstavovaly jejich

konjunkce, zde se jedna o disjunkci literal
komplementarnich.

¢+ Dana pravidla jsou dualni k pravidldm

sémantického tabla.




—(pv(g&r))—((pva)&(pvr))

- P (pV I')

- P (pvq) &(PVT)
-q "L pq
~q. -1, (pvq)

-q "L p, T

-q, 77T, (pVI')

. =q,~r,(pvq) & (pvr)

. —~(q&r), (pvq)&(pvr)

. ~(pv(q&r)), (pvq) & (pvr)
- (pv(q&r))— ((pvq) & (pvr))

axiom

-V na 1.

axiom

O -V na3j

B - & na 2. 4.

axiom

o-v na 6
axiom

o~V na 8.

B-&na7. ao.

o-& na 10.

B-vnas. a.

o- — na 12




