PARADOXUL LUI FITCHIN LOGICA TEMPORALA
A ANUNTURILOR PUBLICE ARBITRARE

ALEXANDRU DRAGOMIR

1. O SCURTA INTRODUCERE IN LOGICA EPISTEMICA
1.1. Limbajul logicii epistemice

Limbajul logicii epistemice contine limbajul logicii propozitionale. Cu alte
cuvinte, orice este propozitie sau formula bine formata (fbf) a limbajului logicii
propozitionale, este fbf si in limbajul logicii epistemice. Mai mult, fbf vor fi si cele
de forma K,¢ (agentul a stie ca ¢) unde ¢ este o fbf, iar a este numele unui agent
epistemic dintr-o multime Ag. Data fiind o multime infinita si numarabild At de
atomi propozitionali ai limbajului si 0 multime Ag de agenti, forma Backus-Naur
care reda constructia inductiva a limbagului logicii epistemice (Lg) este
urmatoarea:

¢o=p| TI-@lp&ylovyld—vw|Kagp

1.2. Axiomatica logicii epistemice

Cel mai cunoscut sistem axiomatic pentru logica epistemica este sistemul S5
pentru logica modal. Tn aceasti subsectiune vom trece in revisti axiomele acestui
sistem.?

1. Toate tautologiile logicii propozitionale
2. AxiomaK: Ky(¢ — w) — (Kagp — Kay)

AxiomaK este citita astfel: daca un agent a stie ca: daca ¢, atunci v, atunci,
daca stie ca ¢, atunci stie ca y. Virtutile acesteia sunt metateoretice, ea facand
posibila oferirea unei semantici pentru logica epistemica in termenii modelelor
Kripke (asa cum vom vedea in subsectiunea urmatoare).

3. AxiomaT: Ky — ¢

! Folosirea sistemul S5 ca sistem de logica epistemica este contestata: spre exemplu, J. Hintikka
(v. Hintikka 1962) sustine ca sistemul $4 este cel care reflecta adecvat intuitiile noastre cu privire la
logica notiunii de cunoastere propozitionala.

2 Indicatii bibliografice: Fagin et al. 1995, Blackburn et al. 2002, van Ditmarsch et al. 2006.
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Axioma T da operatorului epistemic K o proprietate ce diferentiaza
cunoasterea propozitionala de opinie, si anume proprietatea veridicitarii: desi
putem avea opinii false, ceea ce stim este adevarat.

4. Axioma 4 sau aintrospectiel poztive: Ky¢p — KK,

Axioma introspectiei pozitive este citita astfel: daca un agent stie ca ¢, atunci
el stieca stieca ¢.

5. Axioma sau aintrospectiei hegative: =Ky¢p — K=K,

Axioma introspectiei negative este cititd astfel: dacid un agent nu stie ca ¢,
atunci el stie ca nu stieca ¢.

Reguli de deductie:

1. Modus Ponens: Daca ~ ¢ si ~ ¢p—y, aunci ~y
2. Dacd ~ ¢, atunci ~ K,

1.3. Semantica logicii epistemice

Tn aceasta subsectiune vom prezenta semantica logicii epistemice folosind
modelele Kripke. Prezentarea vafi bazata pe van Ditmarsch et al. 2006, Fagin et al.
1995, Blackburn et al. 2002.

Cel mai desfolosit aparat semantic pentru formulele L, este cel a modelelor
Kripke. Formal, un model Kripke este o structura M= (W, {Ra}acag, V), unde W este
o multime de lumi posibile, fiecare R.c W x W este o relatie de echivalenta intre
lumile posibile ale domeniului W (numita relasie de accesibilitate), iar V: At — 2%
este o functie ce asigneaza fiecarui atom propozitional al limbajului o multime de
lumi posibile din domeniul W.2 Formulele Lg vor fi evaluate relativ la lumile
posibile ale multimii W. Spre exemplu, o formula propozitionala atomara va fi
interpretata astfel: relativ lalumea posibila w, in modelul Kripke M, formula p este
adevirata ddaca® atomului p i-a fost asignata 0 multime de lumi posibile cireia i
apartine si lumeaw. Formal:

M, we p ddaca w € V(p)
O conjunctie de tipul ¢ & w vafi evaluata astfel: relativ la lumea posibila w,

in modelul Kripke M, formula ¢ & w este adevarata ddaca in acelasi model, n
lumeaw, este adevarat ca ¢ si este adevirat si ca y. Formal:

3 Am notat prin 2" multimea putere a domeniului W, adica multimea tuturor submultimilor Iui W.
4 Daca si numai dacd.
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M, we ¢ & y ddaca M, we ¢ si M, we g

Cum sunt interpretate formulele de tipul Ka¢ (a stie ca ¢)? Intuitia din
spatele interpretarii acestui tip de formule este urmatoarea: asti ca ¢ inseamna anu
fi incert cu privire la adevarul lui ¢. Dar ce Tnseamna a nu fi incert cu privire la
adevarul lui ¢? Intuitiv, a nu fi incert cu privire la adevarul lui ¢ Thseamna a nu
considera posibila falsitatea lui ¢. Sa vedem cum aparatul lumilor posibile face
usor de reprezentat formal aceasta intuitie cu privire la ce inseamna asti ca ¢. Sa
presupunem ca intelesul lui ¢ este in acest moment ploua in Bucuresti (deci ~¢ va
Thsemna Tn acest moment nu ploua Tn Bucuresti), iar a este un agent epistemic. Sa
presupunem ca lumea actuala (starea de facto de lucruri) este w si ca, de facto,
ploua Tn Bucuresti, deci Tn lumea actuala, w, este adevirat ca ¢. Formal, avem: we
V(). Sa presupunem ca existd o lume posibila, u, Tn care Th acest moment nu ploua
n Bucuresti, deci relativ la u este fals ca ¢. Formal, u & V(¢). Faptul ca a nu stie
ci ¢ este reprezentat astfel: desi relativ la lumea actuaa, w, este adevarat ca ¢,
agentul a considera ci lumeau, Tn care este fals ca ¢, este un candidat la statutul de
lume actuala sau, cu alte cuvinte, crede ca lumeain care este este fals ca ¢ ar putea
fi lumea actuala. Formal, aceasta intuitie este tradusa fixand relatia de accesibilitate
in asafel Tncét lumeaw sa fie legata prin relatia R, de lumea u: wR,u (sau (w,u) €
R.). Bineinteles, deoarece relatiile de accesibilitate sunt relatii de echivalenta, vom
avea si URW, WR.W si UR.u. Tn figura de mai jos este reprezentat modelul Kripke
care surprinde incertitudinea lui a cu privire laadevarul lui ¢:

'
i1 fu] n

~—, N

i) Wl

Avand in vedere explicatiile de mai sus, agentul a stie ci ¢ ddaca Tn niciuna
din lumile pe care le considerd posibile nu este fals ca ¢, sau, echivaent, in toate
lumile posibile accesibile agentului a este adevarat ca ¢. Bineinteles, ca orice
formuld alLg., si K¢ este interpretata relativ la o lume posibila (in cazul prezentat
mai sus, lalumea actuala, w):

M, we Ky ddaca V'u: wRu — M, uE ¢

In fine, o formula ¢ este valida ddaci este adevirata Tn toate lumile posibile
ale oricarui model Kripke.

1.4. Formulalui Moore

Tn aceasta subsectiune voi prezenta argumentul pentru validitatea formulei M
(vezi mai jos enuntul acesteia), asa cum a fost prezentat si in van Benthem 2004,
van Ditmarsch et a 2012 si Holliday (in curs de apariti€).

Pentru a prezenta paradoxul lui Fitch, vom avea nevoie, mai ntéi, sa
demonstram ca urmatoarea formula este valida:
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(M) -Ka (p & _'Kap),

Subformula p & —K,p este cunoscuta sub numele de formula lui Moore si
este interesanta deoarece, desi poate fi construit un model care sa contind o lume
posibila relativ la care sa fie adevarata, adevarul e nu poate fi stiut (exact ceea ce
spune formula M de mai sus) de nici un agent, in nici o lume posibila, indiferent de
modelul construit (iar acesta este enuntul validitatii formulei M).

Vom incepe argumentul prezentand doua formule valide in sistemul S5 (dar
si Tn sisteme mai slabe, cum ar fi $4 sau T). Prima este o formula valida care spune
ca: daca agentul stieca ¢ si v, atunci el stieca ¢ i stieca y:

(K) Ka(@ & y) — (Kagp & Kay)
A douaeste axioma T: nu pot fi stiute decét propozitiile adevarate. Formal:
(M Kip— ¢

Urmatoarea formula este o instanta a axiomei K (in axioma K formula ¢ & w
este substituita prin p & = Kgp):

o Ka (p & =Kap) — (Kap & Ka=Kap)

Formula (2), de ma jos, este o instanta a axiomei T (obtinutd prin
substituireaformulei ¢ cu =Kyp):

(2 KaKap — =Kqp
Sa observam ci antecedentul formulei (2) este chiar una din conjunctele
consecventului formulel (1). Atunci, folosind un simplu argument deductiv specific
logicii propozitionale, obtinem ca:

(3) Ka (p & =Kap) — (Kap & ~Kqp)

Sa observam ca formula Kp & —K,p este o contradictie. Cum orice formula
careimplica o contradictie este falsa, avem ca:

(M) -Ka (p & _'Kap)

1.5. Paradoxul lui Fitch

Tn aceastd subsectiune voi prezenta paradoxul lui Fitch, asa cum a fost
prezentat si in van Benthem 2004, van Ditmarsch 2012 si Holliday (in curs de
aparitie).

Argumentul lui Fitch urmareste sa arate ca dintr-o formula intuitiv adevarata,
si anume o forma a tezel verificationiste: orice adevar poate fi cunoscut, putem
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deduce o formula imposibil de acceptat: cunoastem orice adevar. Pentru a
formaliza teza verificationista este nevoie atét de limbajul logicii epistemice, cét si
de limbajul logicii modale. De ce? Pentru ca teza spune ceva cu privire la
capacitatea noastra de a cunoaste anumite adevaruri si nu despre ceea ce stim. Daca
acceptam ca un enunt despre o capacitate este traductibil printr-un enunt despre
ceea ce ne este posibil, putem interpreta teza verificationista in acest fel: ne este
posibil s@ cunoastem orice adevar. Limbajul logicii modale accepta drept formule
bine formate si constructii precum: este posibil si fie adevarat ca p (formal: Op)
sau este necesar i fie adevarat ca p (formal: op). Atunci, enuntul conform caruia
orice adevar este cognoscibil poate fi formalizat folosind un limba) modal -epistemic:

(FD) ¢ — 0K,

Urmatoarea formula este o instanta a formulei (F1) (de obtinut substituind
formulagprinp & = Kyp):

(F2) (p & ~Kap) — OKa (p & =Kzp)

Sa folosim unul din rezultatele deja demonstrate mai sus si anume validitatea
formulei (M):

(M) -Ka (p & ﬂKap)

Una din regulile de deductie ae logicii modale este urmatoarea: daca o
formula este dedusa doar din axiomele acesteia si folosind regulile ei deductie,
atunci putem deduce respectiva formula prefixatad de operatorul necesitatii. Cu alte
cuvinte, daca am dedus ¢, atunci putem deduce ca o¢. Deci, din formula (M)
putem deduce;

Operatorii necesitatii si posibilitatii sunt duali: a spune ca o propozitie ¢ este
necesar falsa este echivalent cu a spune ca adevarul Iui ¢ nu este posibil. Formal:
0 ¢ < =0 ¢. Atunci, din (F3), obtinem:

(F4) ~0K4 (p & = Kap)

Dar formula (F4) este negatia consecventului formulei (F2) si folosind o
regula de deductie a logicii propozitionale, si anume modus tollens, obtinem, din
(F2) si (F4):

(F5) ~(p & ~Kap)

De asemenea, folosind instrumentul logicii propozitionale, putem verifica
faptul ca (F5) este echivalenta cu urmatoarea:
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(F6) p— Kap
Dar, pentru ca alegerea propozitiei p afost arbitrara, putem infera ca:

(FN) ¢ —Kagp

2. LOGICA ANUNTURILOR PUBLICE

2.1. Limbajul logicii anunturilor publice

In aceasta subsectiune voi prezenta limbajul logicii anunturilor publice,
folosind Plaza 1989 si van Ditmarsch et al 2006.

Logica anunturilor publice a fost descoperita independent de Jan Plaza (vezi
Plaza 1989) si Jelle Gerbrandy (vezi Groeneveld si Gerbrandy 1997) cu scopul de a
descrie felul Tn care evolueaza setul de cunostinte al unor agenti rationali ca urmare
afnvatarii de adevaruri despre lume sau despre ceea ce stiu anumiti agenti.

Limbajul logicii anunturilor publice, Lea., extinde Lg cu formule de tipul
[! ¢y, formule care trebuie citite astfel: dupa ce este anunyata formula ¢, este
adevarat ca y.°> Formulele duale, <! ¢>y, sunt citite: formula ¢ poate fi anunzatd,
iar apoi y este adevarata. Formelele fiind duale, tine urmatoarea echivalenta:
1G] y o <l

Formarecursiva Backus-Naur care descrie fbf-urile Lpa, €ste urmatoarea:

P=p| T|I-¢| P&yl pVvy| d—y|Kadl<!@>y|[ Py

2.2. Semantica logicii anunturilor publice

Tn aceasta subsectiune voi prezenta semantica logicii anunturilor publice, asa
cum este expusa in van Ditmarsch et al 2006.

Intuitia subiacenta interpretarii formulelor de tipul [! @]y este urmatoarea:
dupa un anunt conform caruia formula ¢ este adevarata, modelul Kripke care
reprezinta sistemul de cunostinte a unui grup de agenti se schimba in asa fel incét
sa contina doar lumile posibile Tn care este adevarat ca ¢. Sa continuam exemplul
din sectiunea anterioara, in care am reprezentat formal, folosind un model Kripke,
Situatia in care relativ la lumea actuala, w, agentul a nu stie ca ploua in Bucuresti
(-Kagp). Sa presupunem ca a ascultd un program meteo si una din informatiile
primite este ca Tn Bucuresti ploua. Tn acest caz, agentul a nu ar mai trebui si
considere posibilitatea conform careia ¢ ar puteafi falsi. Cu alte cuvinte, nu ar mai
trebui sa considere lumea u, relativ la care ¢ este falsd, ca pe un candidat plauzibil
la statutul de lume actuala. Modelul M, atunci, pentru a reflecta sistemul de
cunostinte al lui a dupa primirea informatiei conform careia la Bucuresti ploua,

® Trebuie mentionat ci operatorii: [! -] - si <!-> - sunt binari.
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trebuie sa se schimbe in aga fel Tncét si nu mai contina lumea posibila u. Mai jos
sunt reprezentate grafic cele doua sSituatii epistemice: cea dinainte primirii
informatiei cum ca ¢ si cea care urmeaza primirii respectivel informatii.

I

- ™ T AT
i [ w i1 {ful a . fan T
._\__J\‘_J,l L I".._u __Ji—-" i
i) 1 o
Wy o v, o K,

Definitia semantica a formulelor de tipul [! @]y si <!@>y respecta intuitiile
cu privire lafelul in care informatia adevarata primita schimba modelul Kripke ce
reprezinta situatia epistemica in care se afla agentul a.

Mw £ [! @]y ddaca M\w £ ¢ — MW £y,
MWw £<!g>y ddaci Mw £ ¢ & MIpw £y,

Unde M!¢ = (W, R, V') este modelul M dupa efectuarea anuntului !¢,
construit astfel:

D Domeniul: W={w € W| M, w & ¢}

Noul domeniu, W, este compus doar din lumile domneniului W care satisfac
formula anuntata. Acum, sa vedem efectul unui anunt public asupra relatiilor de
accesibilitate ale model ului initial:

2 Relatiile de accesibilitate: Ry =R, v (W xW'), VVa € Ag

Relatia R este restrénsa la noul domeniu, W, acatuit doar din lumile
vechiului domeniu, W, care satisfac formula anuntata, ¢.

B)V=V|W

V' este restrictia functiel V' la multimea W. Sa ne amintim ca domeniul
functiei de asignare este multimea atomilor limbajului Lpa., iar codomeniul este
multimea tuturor submultimilor domeniului.

Trebuie observat si faptul ca potrivit definitiilor semantice de mai sus,
formula de anuntat trebuie si fie adevaratd relativ la lumea in care este facut
anuntul. Tntr-o subsectiune ulterioara vom vedea ci, prin introducerea notiunii de
protocol, pot fi aplicate si alte restrictii cu privire la ce anume poate fi anuntat.
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2.3. Axiomatica logicii anunturilor publice

Axiomele PAL sunt numite si axiome de reducere, ele reducand, prin
aplicarea lor repetatd, orice formula a Lpa, la 0 formuld a Lg . Avantajul acestel
abordari este rezolvarea eleganta a problemei completitudinii PAL. Avand in
vedere ca formulele Lpa sunt reductibile la formule ale Lg , PAL este completa
deoarece sistemul de logica epistemica S5 este demonstrat a fi complet (vezi
Blackburn et al. 2002, Fagin et al 1995, pentru demonstratia de completitudine a S5
si Kooi 2007 pentru demonstratia de completitudine a PAL).

(1) Toatetautologiilelogicii propozitionale

(2) Toate axiomele S5

B ['@lp <« (¢— p), pentru p atom propozitional
@ ['Ply& ) ol'dly&['Plx

B ['Ply o dp—allgly

(6)  ['glKay & (p—Kd[! Ply)

0 [elllvlx ol (@& [Tl x

Reguli de deductie:
(8) Modus ponens

(9) ~ w, aunci ~ Ky

(10) ~ y, atunci ~[! @y

3. PROTOCOALE PENTRU
LOGICA ANUNTURILOR PUBLICE

In aceasta sectiune voi prezenta logica temporala a anunturilor publice
arbitrare (TAPAL®) a lui Tomohiro Hoshi (vezi Hoshi 2009, pp. 61-63, pp. 112-
113, pp. 188-191), reformularea lui Hoshi atezei verificationiste (vezi Hoshi 2009,
pp. 193-194), reconstructia paradoxului lui Fitch Tn TAPAL (vezi Hoshi 2009, pp.
188 - 193) si felul in care acesta poate fi evitat (vezi Hoshi 2009, p. 195). Asa cum
vom vedea, caracterul ,temporal” al acestel logici este dat de semantica acesteia, ce
foloseste modelele epistemic-temporale pentru a capta semnificatia protocolului
(mai exact, cea de a dicta anunturile posibile si ordinea lor), iar caracterul , arbitrar”
este dat de introducerea operatorilor ce cuantifica peste formulele anuntabile.

3.1. Logicatemporala aanunturilor publice arbitrare

Asa cum am vazut Tn sectiunile anterioare, PAL poate descrie felul Tn care se
schimbi setul de cunostinte al unor agenti ca urmare a invatarii (anuntarii publice)
anumitor adevaruri despre lume sau despre ceea ce stiu (sau nu stiu) anumiti agenti

& Temporal Arbitrary Public Announcement Logic”, cf. Hoshi 2009, p. 111.
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a grupului. Si ne amintim ca Tn PAL orice formula, daci este adevarata, poate fi
anuntatda grupului. Dar, intuitiv, nu orice adevar este anuntabil: conventiile,
normele sociale ne pot impune si nu spunem (cel putin in public) anumite
adevaruri. Termenul folosit de Hoshi pentru a denota multimile de adevaruri
anuntabile este cel de protocol (vezi Hoshi 2009). T. Hoshi (vezi Hoshi 2009,
pp. 40-41) defineste un protocol Tn cadrul TAPAL cafiind o multime de secvente’
inchise la relatia de prefix finit acatuite din formule ale Lg_ asociata unui model
Kripke. Cu alte cuvinte, un protocol specifica toate formulele anuntabile si ordinea
in care pot fi anuntate Tn lumile unui model Kripke. Spre exemplu, protocolul
m={plg} permite anuntarea lui p si, apoi, a lui g, dar nu permite anuntarea lui q
fara ca Tnainte sa fi fost anuntat atomul p. De asemenea, conditia Tnchiderii la
relatia de prefix implica faptul ca !p, prefix a secventel |plq, apartine protocolului 7.

Generalizdnd, Hoshi (vezi Hoshi 2009, pp. 44-46, pp. 61-62) ia in
considerare si cazul n care fiecare lume posibila a unui model are asociat un
protocol (protocol dependent de stare®, sau lume posibila). Altfel spus, este vorba
de cazul in care fiecare lume posibila are asociata multimea e de secvente
anuntabile. Tn definitiile urmatoare vom asuma ca fiecare lume posibila are asignat
acelasi protocol.

Hoshi defineste si din punct de vedere semantic notiunea de protocol, ca
reuniune a tuturor modelelor Kripke care pot fi obtinute ca urmare a anuntarii
formulelor din protocol, Tn ordinea specificata de acesta. Acest model care
cuprinde toate posibilele stari in care se poate transforma modelul initial este numit
padure Kripke. Spre exemplu, daca protocolul este !p!q, modelele ce vor compune
padurea Kripke corespunzatoare vor fi: M (modelul initial), M!p (modelul Kripke
dupa anuntarea formulei p Th modelul M) si M!p!qg (modelul Kripke dupa anuntarea
formulei g in modelul M!p).

Sa vedem cum este definita forma padurea Kripke generata de anuntarea
tuturor formulelor secventelor unui protocol =

Fie M=(W, {Ra}aerg, V) un model Kripke si @ un protocol. Atunci, padurea
Kripke M”"=(W"", R”", V"™ este definita prin inductie asupra lungimii secventei o
(apartinand lui ):

YWO=W, R7*" =Ry( Va € Ag), V°"=V

2)Wone1 € W™ ddaci () we W, (b) M ™™, Wor, £ oy 1, (C) onri1ET
3) (Wons 1, Uone1) € RS™ ™ ddaci (W, U) € Ry, { Wors 1, Uone1) € W7
4) v'p €At V" (p)={ Worns 1 €W | w € V(p)}

M?", conform regulii (1) contine modelul initial. Apoi, M”" contine toate
modelele ce pot fi obtinute ca urmare a anuntarii succesive a formulelor
protocolului. Regula (2) ne spune ci lumea wo., va fi parte a domeniului W™~
(al modelului M “™*) daca, conform (2)(b) formula .41 a putut fi anuntata lalumea
Wo,, a domeniului modelului M ™", adici daci a fost adevarati relativ la wo, (Si ne

7T. Hoshi 2009 fol oseste termenul , sequence”.
8 State-dependent PAL-protocol”, v. Hoshi 2009, p. 61.
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amintim ca doar fomulele adevarate pot fi anuntate) si, confom (2)(c), anuntarea
acesteia este permisi de protocolul 7 (a doua constréngere cu privire la ce formule
pot fi anuntate, ceaintrodusa prin notiunea de protocol).

Formulele de tipul <!¢@>y se citesc asa cum sunt citite in PAL: formula ¢
poate fi anunsata public, iar apoi y este adevarata. Hoshi introduce in cadrul
limbajului TAPAL si formule de tipul ©¢, a caror sens este cuantificational:
exista o formula care poate fi anunzata public, iar apoi ¢ este adevdarata. Atunci,
formarecursiva Backus-Naur care descrie toate formulele [imbajului TAPAL este:

G=p|T| | P&yl ¢ Vy| p—y|Kagl<!@p>y| 0¢

Pentru a interpreta formulele de tipul <!¢>y si 0@, Hoshi propune o
semantica bazata pe modele epistemic-temporale® construibile pe baza unei paduri-
Kripke. Dat fiind un model M=(W,R,V) si un protocol z, modelul epistemic-
temporal A=(H, R, V') generat de M este construit pe baza regulilor urmatoare
(vezi Hoshi 2009, p. 62):

1. H={h| heW 7, pentru o€ x}

2. (h,h) € Ryddaca (h, h") € R", pentru o€ & si orice h, h € H
astfel Tncét h=wo si h'=uc
3. heV'(p) ddaca he V7", pentru pe AL, , o€ , h=wo.

Domeniul modelului A este o multime alcatuita din toate lumile posibile ale
tuturor subdomeniilor padurii Kripke generate de M. Atunci, formulele <! ¢>y si
0@ vor fi interpretate relativ la starile sau lumile posibile ale unui model epistemic-
temporal A construit camai sus:

HhEe<\¢g>yddaca KW G ET si HHW @ F y

Explicitand, Tn modelul epistemic-temporal A, relativ la lumea h este
adevarat ca ¢ poate fi anuntatd public iar apoi este adevarat ca yw ddaca in
domeniul H a modelul / exista o lume w!¢ (H, wi¢p £ T ddaca w!g € H) si
relativ |a aceasta este adevarat ca y.

H, hEO0¢ddaci Iy € Ly : M, Wy £ ¢

Explicitand, Tn modelul A, relativ lalumea h este adevarat ci ¢ ¢ ddaca exista
o formula a Lg dupa a carei anuntare formula ¢ este adevarata. Avand in vedere
definitia lor semantica, formulele de tipul ¢0¢ spun ceva despre efectul unui anunt
arbitrar asupraformulel ¢.

Definitia semantica a formulelor epistemice K, ¢ va fi smilara celel oferite
Tn cadrul modelelor Kripke:

® ETL-models’ sau , Epistemic Temporal Logic models’ (vezi Hoshi 2009).
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H, hEKagddaci ¥ €H: RN — H b £ ¢

Axiomele specifice TAPAL sunt urmatoarele (vezi Hoshi 2009, p.192, iar
pentru Tntregul sistem axiomatic, pp. 73-74):
TL<!g>po<!p>T& p(p €AY

T2.<\g>-y o<!Pp>T& =< >y
T3 <lg>Kay <> T& Ky(<! > T & <! ¢p> y)
T4.<lgp>T— ¢
T5. <! g>y—0g

Spre deosebire de axiomele PAL, acestea nu sunt axiome de reducere, deci
demonstratia completitudinii pentru TAPAL nu vareiesi din (a) traducerea tuturor
formulelor TAPAL in formule ale Lg si (b) demonstratia completitudinii pentru
S5. Pentru a observa ca reducerea nu este posibila si observam axiomele T1-T3:
acestea contin operatori TAPAL cu ocurenta primara de ambele parti ale
biconditionalului, deci aplicarealor repetata nu va duce la eliminarealor.

Axiomele propuse de Hoshi reflecta, bineinteles, si faptul ca protocolul
restrange posibilitatea de a anunta anumite formule. Axioma T1 poate fi citita
astfel: Formula ¢ poate fi anunzata, dupa care este adevarat ca p ddaca ¢ este
anungabila si p este adevarata. Formula <! ¢> 7 spune ca ¢ este anuntabila si este
adevarata intr-o lume posibila h ddaca lumea h! ¢ exista, deci, conform regulilor de
construire a modelului epistemic-temporal, daca ¢ este (1) adevarata si (2)
anuntareaformulel ¢ este permisa de protocol. Axioma T4, <! ¢> 7— ¢, Spune ca:
daca ¢ este anungabila, atunci ¢ este adevarata. Conversa, ¢ —<!¢>T7, In
schimb, nu este axioma. Aceasta deoarece in TAPAL adevarul unei formule nu este
conditie suficientd pentru a fi anuntabila. Protocolul o poate exclude din lista
formulelor anuntabile. Sa construim si un model care respinge acest conditional.
Fie modelul M=({w}, wRw, weV(p)), ciruia i este asignat protocolul vid z=@.
Construind modelul epistemic-temporal, generat de M, observam ca lumea w!p nu
apartine acestuia, deci, desi p este adevarata relativ la w, formula <!p> 7 nu este,
deci: HLwEp & —<Ip>T.

3.2. Analiza lui Hoshi a paradoxului lui Fitch in TAPAL

Odata avut acest aparat logic pus la punct, Hoshi arata cum in TAPAL
paradoxul lui Fitch este evitabil daca definim teza verificationista in urmatoarea
maniera (vezi Hoshi 2009, pp. 182 - 195):

1.Tnt&, Hoshi stabileste felul in care trebuie intelese cateva formule ale

TAPAL (vezi Hoshi 2009, p. 188). Hoshi nu intentioneaza si dea o noua
interpretarea semantica urmatoarelor formule, ci doar sa fixeze un mod n
care trebuie citite care si fie in acord cu continutul tezei verificationiste pe
care 0 va propune.

109



Orice anunt public reprezinta, Tn TAPAL, executarea procedurii de
verificare apropozitiei anuntate.

<lg¢>T = procedura de verificare a formulei ¢ poate fi executata cu
succes.

<l!g¢>y = procedura de verificare a formulei ¢ poate fi executata cu
succes, iar apoi este adevarat ca y.

[!¢]w = dupa ce procedura de verificare a formulel ¢ este executata cu
succes, este adevarat ca .

Op (adica 3¢ € Lg astfel Incét <!¢>y) = propozitia v este adevarata
(sau devine adevaratd) daca procedura de verificare a unel propozitii
oarecare poate fi executata cu succes. Cu alte cuvinte, adevarul lui
depinde de posibilitatea executirii cu succes a unei proceduri de
verificare.

Atunci, formula care exprima faptul ca formula ¢ poate fi cunoscuta, 0K,¢,
are urmatorul Inteles:

f.

a.

OKa¢p = exista o procedura de verificare a carel executare este posibila,
apoi este adevarat ca agentul a stie ca ¢ (sau a carei executabilitate duce
la cunoastereaformulel ¢).

Teza verificationista in reformularea lui T. Hoshi (TVH) are sensul
urmator (vezi Hoshi 2009, p. 193): daca: dupa executarea procedurii de
verificare a unei propozitii ¢ aceasta este adevarata, atunci: daca poate fi
executata procedura de verificare a propozitiei ¢, atunci ea este
cognoscibila in sensul in care exista o procedura de verificare care a cirei
executare duce la cunoasterea propozitiei ¢. Formal:

(TVH) Daca H!¢] ¢, atunci +<!@>T — 0K, ¢

Demonstratie. Folosind axiomele T1 — T5, vezi Hoshi 2009, p. 194.

Asa cum se vede, teza verificationista nu este o propozitie a unui limbaj
formal, cum este cazul formulei g—0OK ¢ ce apartine unui limbaj modal-epistemic.
In reformularea Iui Hoshi, teza este reprezentata printr-un enunt metateoretic ce
propune'® derivabilitatea, ca teoremi, unei propozitiii din limbajul TAPAL dintr-o
alta teorema alimbajului TAPAL:

2. Acum, argumenteaza Hoshi, paradoxul este evitat pentru ca [! ¢] ¢ nu este

valida in TAPAL daci ¢ este substituiti prin p & —-Kgp. Dar pasul
substituirii cu o formula Moore este unul necesar in argumentul lui Fitch,
asa cum se poate vedea in demonstratia din subsectiunea 1.5, in trecerea de
lapasul F1 laF2! Argumentul din carereiese ca [!(p & —Kap)] (p & = Kap)
nu este valida presupune construirea unui model n care sa existe o lume
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posibila Tn care aceastd formula este falsa (deci —[!(p & —Kup)] (p &
-Kyp) sa fie adevirata relativ la aceasta). Modelul ales de Hoshi (v. Hoshi
2009, p.195), unul epistemic-temporal, A=(H, R', V'), este construit pe
baza unui model Kripke M=(W, R, V) caruia 1i este asignat un protocol
7z={!(p & -Kp)} (deci conform caruia singura formula care poate fi
anuntata este formulalui Moore) si este definit astfel:

a) W={w, u}. Domeniul lui M contine doar doua lumi, w si u.

b) {(w,w), (w, u), (u, w), (uu)}=R (relatia R este de echivalenta si
leaga w de u).

c) we V(p), u € V(p), deci M, we p si M, u # p. Informal, p este
adevarat law, dar nu si lau.

In functie de acest model Kripke si de protocolul asignat lui, modelul
epistemic-tempora A=(H, R, V') este urmatorul:

a) H={w, u, wi( p & =Kp)}. Informal, domeniul lui A contine
lumile modelului Kripke initia si lumeaw!(p & —~Kp), lumea ce
poate fi obtinuta ca urmare a anuntarii formulei p & -Kp n
lumea w. Deoarece p este falsa in u, formula lui Moore nu poate
fi anuntata Tn u. De asemenea, deoarece nici un alt anunt nu este
permis de protocol, nici o dta lume nu poate fi construita din cele
existente dejain domeniu.

b) R={wRu, uRw, wWR'w, uRu, w( p & =Kp)}Rw!(p& -Kp)}}.
Relatia de echivalenta R’ leaga w de u si pew!( p & =Kp) de ea
nsasi si denici o ata lume.

c) weV(p), u gV(p), w(pé& -Kp) €V(p). Informal, p este
adevarata doar inw si inw!( p & = Kp).

Tn figura de mai jos este reprezentat modelul epistemic-temporal definit mai
sus. Lumeaw! ¢ este lumeaw! (p & = Kyp):

L iy P

! Hphe =, p) o
i "'_'ru;\; it ful ™" a = (wle |~ a
A A N
; Hap
phe—=K p ok
(phe=H,p)

Tn modelul & avem ci relativ la lumea w!(p & —Kgp) agentul a stie ca p,
deoarece W!(p & —K,p) vede o singurda lume, pe ea insasi, iar relativ la ea este
adevarat ca p. Atunci, formula lui Moore este falsa relativ la wl(p & —Kyp): H,
wi(p & —Ksp) E ~(p & —Kyp). Din definitia semantica a operatorului pentru
anunturi publice, obtinem: A, w E <I(p & K p)>-(p & -K,p). Dar, pentru ca
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operatorii []- si <->-'' sunt duali, avem ci &, w £ -[!(p & ~Kzp)] (p & =Kzp),
ceea ce trebuia demonstrat.

4. OBSERVATII FINALE

Am vazut, ma sus, ca reformularea lui Hoshi atezei verificationiste fol oseste
enunturi valide ale Ltapa. . Putea fi exprimata teza verificationista in Lpa ? Nu,
deoarece Lpa. NU poate exprima propozitii despre efectul anunturilor arbitrare (vezi
sensul formulelor de tipul Oy In TAPAL, Tn subsectiunea 3.1 a acestui articol). Insi
exista sisteme logice care extind PAL cu operatori pentru anunturi arbitrare care nu
constrang multimea de anunturi posibile prin folosirea unui protocol, cum ar fi cele
dezvoltate Tn van Benthem 2004, Agotnes et al. 2010 si Balbiani et a. 2007. Hoshi
argumenteaza ca axiomele TAPAL, create pentru a guverna logica anunturilor
publice permise de un protocol, surprind: (1) relatiile intre procedurile de verificare
ale enunturilor, (2) relatiile intre procedurile de verificare si ceea ce cunoastem ca
urmare a efectuarii lor, si (3) relatiile intre procedurile de verificare si adevarul
enunturilor pe care le verifica (v. Hoshi 2009, p. 192—194). Spre exemplu, axioma
T4 spune ci daca procedura de verificare a enunsului ¢ poate fi executatd cu
succes, atunci ¢ este adevarata fara a spune si ca adevarul unel propozitii implica
posibilitatea executarii cu succes a procedurii acesteia de verificare. In
subsectiunea 3.1. am aratat cum poate fi construit un contra-model pentru conversa
axiomei T4. Ma exact, am construit un model Tn care, relativ la o lume posibila,
este fals ca p —<!p> 7. Acesta, relativ la lumea posibila w, ficea adevirat atomul
p si falsa formula <!p> 7. Sa observam ca in acel model, relativ la lumea posibila
w, este adevarat si ca - 0p, adici: nu exista nici o procedura de verificare a carel
executare cu succes sa fie posibila iar apoi sa fie adevarat ca p. Dar, pentru ca
atomul p si fie adevarat, Tntr-un context filosofic verificationist™?, trebuie ca acesta
sa fie, In principiu, verificabil. De asemenes, o dlta posbila critica la adresa solutiel lui
Hoshi este urmatoarea: teza verificationista reformulata este un conditional (vezi
formula TVH din subsectiunea 3.2.), iar falsficarea antecedentului tezei o face pe
aceasta adevirati. "™ Aceasti critica poate fi respinsi printr-o discutie asupra logicii
subiacente enunturilor metateoretice. Spre exemplu, logicile intuitioniste resping
semantica obisnuita a conditionalilor conform careia adevarul acestora este garantat
de falsitatea antecedentului sau de adevarul consecventului (v. van Dalen 1986).

Tn sectiunile de mai sus am prezentat sistemul S5 de logici epistemica,
semantica acestuia folosind modelele Kripke, logica anunturilor publice si logica
temporala a anunturilor publice arbitrare (TAPAL) creata de T. Hoshi. Am
prezentat paradoxul lui Fitch in logica modal-epistemica si, apoi, am aratat felul Tn

" Deci <!0>-y > =[10] y.

2 Hoshi concepe un astfel de context si argumenteazi ci argumentul lui, spre deosebire de
altele, pastreaza ,, spiritul filosofic verificationist”, v. Hoshi 2009, p. 182.

¥ Un conditional al carui antecedent este fals este adevarat.

1 Hoshi remarca acest lucru: , Such a O vacuoudly satisfies NKT by falsifying the antecedent”,
Hoshi 2009, p. 195. ,NKT” este“TVH" in abreviereafolosita in acest articol si 0 este formulaMoore.
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care Hoshi areformulat teza verificationista (premisa de plecare a argumentului lui
Fitch) si argumentul acestuia conform caruia, data fiind aceasta reformulare si
semantica TAPAL, argumentul lui Fitch nu poate fi derulat.

Mentiune

Aceasti lucrare a fost redlizata in cadrul proiectului POSDRU/159/
1.5/133675 “Inovare si dezvoltare Tn structurarea si reprezentarea cunoasterii prin
burse doctorale si postdoctorale (IDSRC — doc postdoc)”, cofinantat de Uniunea
Europeana si Guvernul Romaniei din Fondul Social European prin Programul
Operational Sectorial Dezvoltarea Resurselor Umane 2007-2013.
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