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O VZTAHU FORMY A OBSAHU V MATEMATICE
A LOGICE 1

Jiki HoRes§, Brno

Tento &ldnek by chtél ukdzat wlohu a smysl formalizace (matematickych) teorii
a tim informovat jednak o nékterych hlavnich vysledcich klasické matematické
logiky, jednak o nékterych pomérné novych tendencich, které se pod ndzvem ,,me-
chanické matematiky* zalinaji ve stdle vét§i mife uplatiiovat v soufasné matema-
tické logice.

Vedle ptedb&Znych historickych a heuristickych uvah (§ 1) je pon&kud detailnji
vysvétlena obecnd struktura nejobvyklej§ich formdlnich systémd a jejich obecny
vyznam (§ 2). Ddle jsou uvedeny nejdileZit&jsi piiklady formdlnich systémi: vyro-
kovy (§ 3) a predikdtovy podet (§ 4)*) a aritmetika (§ 5)*). V rdmci téchto p¥ikladd
je citovdno né&kolik fundamentdlnich vét matematické logiky a ukdzdny hlavni mys-
lenky mechanistického pojeti nékterych aspektil prdce v matematice. Je nasnadé¢,
Ze velky obsahovy rozsah ¢ldnku mu vtiskuje pfehledny charakter; &tendf proto
nemiZe ofekdvat detailni a zcela precizni definice a diikazy. Bylo viak snahou autora
uvést asporii nékteré jejich rysy.

§1

1.1 Ctendf znd celou fadu matematickych teorii. Vi, %e velmi &asto se jedny opiraji
o druhé (klasickd analyza o teorii redlnych &isel, ta zase napf. v pojeti Dedekindové
o aritmetiku ap.) a Ze jen n&které z nich sestupuji v této vzdjemné ndvaznosti az
k ,,pramentim‘, tj. aZ k pojmim a metoddm, které se zdaji byt vSeobecné zndmé
a ndzorné. VétSina poslednich teorii pak kon&i — nebo, chcete-li, zadind — u pojmu
pfirozeného &isla (i kdyZ neminime, a to nejen z divoda ateistickych, propagovat
zndmé réeni o tom, Ze pfirozend &isla ndm dal bith, zatimco ostatni je vymysl lidi,
charakterisuje tento vyrok dost vystiZné fadu b&€Zn€ budovanych matematickych
disciplin) nebo u jest& obecngjiiho a fundamentdlngj§iho pojmu mnoZiny. Byla to
pfedeviim teorie mnoZin, kterd méla slouZit jako zdkladni kdmen schopny svou
obecnosti i prithlednosti unést celou budovu matematiky. AvSak pfes zddnlivou
jednoduchost se prdvé v této teorii vyskytly myslenkové konstrukce, které pfi ni¢im
neohranieném uZivdni metod ji vlastnich vedly k disledkiim nejen velice nendzornym
(paradoxni rozklad koule a jiné pfekvapivé disledky axiomu vyb&ru — viz napf.
[K]), ale pfimo spornym.

K jednomu z nejzndméjSich spori tohoto druhu vede napf. pojem mnoZiny C v§ech mnoZin,
kter4d by — kdyby existovala, coZ ptivodni (tzv. naivni) koncepce teorie mnoZin nikterak nemohla

*) V druhé &asti ¢ldnku, ktera vyjde v pfistim roéniku Pokrokl a navdZe na &ldnek P. HAJKA
,»Syntaktické metody matematické logiky“‘.
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vyloudit — musela podle své definice obsahovat jako podmnozinu systém 2€ vsech svych pod-
mnozin, takZe mohutnost mnoziny 2¢ by nemohla pfevySovat mohutnost mnoziny C, coZ je
ve sporu s jinymi partiemi teorie.

1.2 Otdzkou, jak omezit pfipustné prostfedky teorie mnoZin, abychom ji zbavili
sporil a na druhé stran€ abychom ji pfili§ neochudili, se zabyvd matematika dosud.
A problémi podobného charakteru je dost i v jinych duleZitych disciplindch. Vznik4
tak pfirozend otdzka, jaké jsou to vibec prostfedky, které jsou opravdu tak bez-
vyhradné ndzorné a prihledné, aby skytaly zaruku, Ze pfi jejich uZiti nedojdeme
k paradoxim &i pfimo ke sporiim. D4 se pfedpoklddat a zkuSenost ukazuje, Ze nedo-
volené vysledky nevzniknou tam, kde vysetfujeme pouze konecné objekty a kde i uZité
prostiedky jsou finitni, tzn. takové, pfi nichZ nekonedno (napf. posloupnost pfiro-
zenych &isel) se pfipousti pouze v potencidlni formé (je moZno postupn& uvaZovat
stdle v&tsi a v&t3i pfirozend &isla), nikoliv viak ve form& aktudlni (je zakdzdno mani-
pulovat s pojmem nekone&né mnoZiny jako hotového celku). Metody tohoto druhu
jsou skuteéné aZ na samé hranici jednoduchosti a nediivéfovat jim by prakticky
znamenalo vzddt se jakychkoliv metod viibec. MiiZe se ovSem z druhé strany zd4t
byt problematické, zdali takovéto elementdrni metody mohou pfispét k FeSeni
néjakych netrividlnich otazek.

1.3 Nesporny vyznam t&ch nejjednodusiich metod prokdzal HiLBERT ([H]) svou
finitistickou formdlni koncepci metamatematiky. Jeho zdkladni mySlenka je prostd:
zabyvdme-li se n&jakou matematickou teorii, musime uZit jistého jazyka (b&%ného,
&i v té &i oné mife vyuZivajiciho zkracujici symboliky). Zdpisy tohoto jazyka, odpo-
vidajici mySlenkovym konstrukcim (tvrzenim, dikazém, definicim atd.) dané teorie,
jsou ~ vzato zcela formdln& — kone&né posloupnosti pismen n&jaké abecedy (obvyk-
le b&%né, roziifené o specidlni matematické symboly). Je-li popisujici jazyk vhodng
zvolen, je moZno vystopovat, které formdlni procesy s pismeny odpovidaji kterym
matematickym obratiim. Pak je moZno nejen do jisté miry nahrazovat obsahovou praci
v dané teorii (napf. dokazovdni vét) formdlni ,,hrou* s pismeny podle danych pravidel,
nybrZ — a o to §lo piivodné Hilbertovi pfedeviim — je moZno vySetfovat vlastnosti
dané teorie jako celku v tzv. metateorii, kterd md po takto provedené formalizaci
za objekt svého vyzkumu prdvé ty nejjednodussi dtvary — koneéné posloupnosti
symboli, nad nimiZ se provadé&ji jednoduché operace kombinatorického charakteru
a kterd sama se md omezovat také na finitni prostfedky.

Brzy byly sestrojeny jazyky, v nichZ bylo moZno pohodIné& zapsat prakticky vSechny
duleZité teorie; vSechny jejich matematické pojmy i procesy usuzovidni se redukovaly
pomérné pfehlednym zplisobem na tvofeni a zpracovdvdni koneényeh zdpist. Byly
formulovdny a n&kdy i feSeny hlavni problémy metateorie celé fady specidlnich mate-
matickych, resp. logickych teorii. Hlavni otdzkou metateorie pfitom podle Hilberta
bylo prokdzdni (syntaktické) bezespornosti vySetfované teorie; jak vypad4 formdlni
definice bezespornosti je ziejmé, obsahuje-li jazyk popisujici danou teorii zdporku
,ne* (a tak tomu — jak pozndme pozd&ji — je prakticky u viech teorif): teorie je
bezespornd, nevyskytnou-li se v mnoZin€ zdpist jejich tvrzeni soucasn& dvojice
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2dpisi ,,4A*“ a ,,ne A%, kde A oznaluje zcela libovolnou kombinaci pismen (véimnéme
si, Ze ten, kdo vySetfuje pouze bezespornost teorie, se nemusi vilbec starat o vyznam
t&chto tvrzeni).

Zskladni Hilbertova myslenka — nahradit zkoumdni sémantiky (tj. obsahové, -
vyznamové stranky) teorie vySetfovdnim jeji syntaxe (tj. formdlni struktury zdpisi
vét, ditkazd, ... v n&jakém jazyce) a teprve vysledky t&chto tvah op&t sémanticky
interpretovat — se ukdzala velmi plodnou, a to nejen z hlediska metateoretického,
ale, jak jsme toho svédky prdvé v soudasnosti, i z hlediska prdce v samotnych teo-
riich. Dokonce se zdd, Ze prdvé této druhé varianté uZiti formalizace patfi budoucnost;
v oblasti metateorie, jak ukdZeme ddle, formalizace naopak nesplnila celou fadu
svych dkoli.

§2

2.1 Vlastnim Gvahdm o formdlnich systémech predeSleme vysvétleni né&kolika
dal8ich terminii, které hraji v soucasné matematické logice dileZitou roli. Funkci
(obecng libovolného typu) nazveme vycislitelnou, jestlize predpis pfifazujici argu-
mentu funk&ni hodnotu je efektivni, tzn. existuje-li algoritmus umoZiiujici skute¢n&
stanovit k danému zvolenému argumentu pfisluSnou funkéni hodnotu.

Piikladem funkci, jejichZ vycislitelnost je zfejmd, jsou funkce zadané jednoduchymi vzorci.
Klasickym ptikladem funkce, jejiz vycislitelnost neumime prokdazat, je funkce f pfifazujici kaz-
dému pfirozenému &islu » = 1 nulu nebo jednotku podle toho, zda v dekadickém rozvoji &isla v
(nebo jiného, jehoZ rozvoj neni do té miry zndm) se vedle sebe vyskytuje nebo nevyskytuje n nul
za sebou. Je ziejmé f(1) = 0 a ani stanoveni nékolika dal$ich hodnot by nelinilo potiZi. Kolik
je v8ak obecné f(n), nevime. Koneéné zndme funkce, o nichZ lze pfimo dokdzat, Ze vycislitelné
nejsou. Takovy dikaz vyZaduje viak precizace pojmu vyislitelnosti, o niZ se zminime déle.

Viechny zmin&né pojmy (vy&islitelnosti, efektivnosti, algoritmu) lze zpfesnit
rozmanitymi zpiisoby. Celd fada jich byla popsdna v literatute [viz K, U, H,] a vse-
chny se ukdzaly byt ekvivalentni. Pro na$e tiely neni detailni precizace nutnd; stadi,
kdyZ budeme chdpat jako vycislitelné prdvé ty funkce, k jejichZ vypo&tu je moZno
sestavit program, psany pro né&jaky univerzdlni &islicovy pocitac s dostateén& velkou
(potencidlng nekone¢nou) paméti, ktery po zaddni argumentu pfisluinou funk&ni
hodnotu vZdy po konecném poctu kroki prdce pocitade stanovi.

V teoriich vySetfujicich precizovany pojem vy¢islitelnych funkci (jde napt. o teorii Turingovych
automatd nebo o ekvivalentni teorii rekurzivnich funkci) se obvykle vy$etfuji pouze aritmetické
funkce (typu N - N, kde N = {0, 1,2, ...}); vhodnym kédovanim se viak tohoto omezujiciho
pfedpokladu miZeme zbavit. Ve zminénych teoriich se také dokazuje induktivni struktura tfidy
viech takovych funkci: ukazuje se, Ze tato tfida je pln&¢ charakterizovdna né&kolika vychozimi
jednoduchymi funkcemi (funkce souétu, sou€inu apod.) a nékolika operacemi (substituce, rekurze,
tzv. operace minima ap.), vzhledem k nimZ je uzavfena. Tento fakt umoZiiuje dokazovat indukci
celou Fadu vlastnosti vygislitelnych funkci: ukdZe se, Ze danou vlastnost maji vychozi a Ze se
neztraci aplikaci vyjmenovanych operaci.
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UvaZme nyni libovolnou pevnou mnoZinu P; mnoZinu R = P nazveme rozhodnu-
telnou, existuje-li vy&islitelnd funkce f: P — N takovd, Zz f(x) = 0, prdvé kdy%
xeR (to jest v podstaté, miZzme-li efektivné rozhodnout, zda x € P patfi do R ¢&i
do P — R). MnoZinu R c P nazveme generovatelnou, existuje-li vy¢islitelnd funkce
f:N — R takovd, Z¢ R = f(N) (tzn. miZeme-li efektivnim zpisobem generovat,
vypisovat postupn& jednotlivé prvky mnoZiny R: f(0), f(1), f(2),...). Je-li sama
mnoZina P generovatelnd — a to bude vZdy nd§ pfipad —, plyne z rozhodnutelnosti
mnoZiny R jeji generovatelnost: generujeme postupné prvky P, o kaZdém rozhodne-
me, je-li v R ¢&i ne; je-li, ponechdme ho v posloupnosti, jinak ho vySkrtneme; vysled-
kem bude tvofici se posloupnost prvkid mnoZiny R. Vzhledem k tomu, Z¢ R miZe
byt i nekoneénd, nemusi v§ak obrdcené z gznerovatelnosti plynout rozhodnutelnost:
generujeme-li R tak, Ze x € P nepfiSlo je§té na fadu, nemiiZeme rozhodnout, zda
x € R ¢i x € P — R a nastal-li druhy pfipad, pak — pouze na zdklad& pfedpoklddané
generovatelnosti R — se to nedovime po koneéném podtu kroki viibec. V§imnéme si
koneéné, %z kaZdd kone€nd P je rozhodnutelnd: pfislusny algoritmus miZe sestdvat
z pouhého seznamu jejich prvki.

2.2 Mg&jme na mysli n&jakou sémanticky zadanou teorii. Oznaéme pismenem F
mnoZinu v§zch jejich smysluplnych (i kdyZ ne nutn& pravdivych) projevi a pisme-
nem J mnoZin viech jejich tvrzeni (,,v&t* v matematickém smyslu); zfejm& je I < #.
Hleddni vhodného odpovidajiciho formdlniho systému je uleheno vZdy, kdykoliv
uvaZovand teorie md ustdlenou vhodnou symboliku (symboly teorie jsou prvky
dané mnoZiny &) a je-li vypracovdno n&jaké jeji axiomatické zaddni (s mnoZinou
postuldtd o). Je-li zaddno oboji, pak se formalizace provadi obvykle tak, Ze se for-
malné navic zachyti i usuzovaci obraty @, na které se obvykle v matematickych
tvahdch ani explicitné€ neukazuje, ale které tvofi jejich logickou kostru; jde o zplsob
odvozovdni zdvéri z danych pfedpokladi, kterého si bliZe vS§imneme v ndsledujicich
dvou paragrafech.

PopiSeme nyni budovdni vlastniho formdlniho systému. Definice pfislusnych
pojml je moZno podat ryze syntakticky a neodvoldvat se na obsahovou strdnku
véci. Je tfeba, aby si Stendf tuto moZnost uv€domil; na druhé strané je v§ak vhodné,
aby bylo vidét, co budou jednotlivé syntaktické pojmy znamenat v sémantické inter-
pretaci, k viili niZ se konec koncii celd formalizace dé€l4. Proto budeme v ndsledujicim
odstavci postupovat tak, Ze interpretaci uddme pouze nepfimo, volbou vhodnych
metateoretickych ndzvii a volbou oznadeni, které si ¢tendf sdm snadno porovnd
s oznaCenim tohoto odstavce.

2.3 Préci na formdlnim systému zadindme zaddnim koneéné mnoZiny néjakych
navzdjem dobie rozlifitelnych symbolt, tzv. abecedy S. V mnoZin& viech vyrazii,
tj. kone&nych posloupnosti symboli z S, definujeme podmnoZinu F viech formuli.
Pozaduje se, aby F byla rozhodnutelnd. Koneéné je tfeba definovat mnoZinu T,
T < F, viech odvoditelnych (6% dokazatelnych) formuli. Po této mnoZing nelze —
jak bude patrné z §§4,5 — obecn€ poZadovat rozhodnutelnost; T vSak musi byt
generovatelnd.
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Nejobvyklej§i zpisob definice mnoZiny T (ktery zaruluje jeji generovatelnost,
jak si &tend¥ jisté sém rozmysli) je tento:

1. definuji se jistd odvozovaci pravidla O (v kone&ném poitu); kazdé z nich vede
efektivné od n&kolika formuli pfedepsaného tvaru (oznafme je Xi, ..., X,) k jedné
vysledné (ozna¥me ji Y). Pravidlo zapiSeme ve tvaru Xy, ..., X,, F Y (pfedpokldddme,
Ze metamatematicky symbol ,, I nepatfi do abecedy S). K libovolné mnoZiné
formuli G, G < F, pfifadime nyni mnoZinu O(G) jako nejmensi mnoZinu obsahujici
G uzavienou vzhledem k operacim O, tedy takovou, kterd obsahuje formuli Y
prdvé tehdy, kdyZ Y e G nebo kdyZ obsahuje formule X, ..., X, a mezi odvozovaci-
mi pravidly je pravidlo tvaru X,,..., X, FY.

2. definuje se rozhodnutelnd mnoZina axioms A a poloZi se T = O(A).

N43 popis formdlniho systému byl zatim velmi obecny, 74dnd z uvaZovanych
"mnoZin nebyla bliZe specifikovdna. Piesto viak je moZno jiZ uvést fadu vlastnosti
zavedenych pojmil a zejména pak definovat nejdiileZité&j§i metamatematické pojmy.
Tak napf. plati vztahy

(i) G = O(G),
(ii) z G = H plyne O(G) = O(H),
(ii) ©(0(6)) = 0(G)

aj., ukazujici uzdvérové (v topologickém smyslu) vlastnosti odvozovacich pravidel.

Pfi zavedeném ozna¥eni je moZno misto (iii) psat
@ oMm=T,

¢ili, jak se n&€kdy ¥fika, T je deduktivné uzaviend mnoZina. MnoZiny s touto vlastnostf byvaji
&asto nazyvany teoriemi v uZ¥im slova smyslu. Pon&vadZ zde jsme si vyhradili mimod&k termin
»teorie' pro oznadeni b&Zné sémanticky pojaté teorie, nebudeme ho zde v jiném smyslu uZivat.

Velmi dileZitd a na prvni pohled zfejmd je tato vlastnost odvozovacich pravidel:
Z € O(G) prdvé kdyZ existuje kone¥nd posloupnost formuli Z,, ..., Z, takovych,
%e (1) Z = Z, (ii) pro viechna i, Z; je bud prvkem G, nebo pro vhodnd j,, ..., j, < i
i€ Zj,, ..., Z;, + Z; (tzn. vzniklo z pfedchozich aplikaci n&kterého odv. pravidla).
Posloupnost Z,, ..., Z, pak nazyvdme formdlnim ditkazem (odvozenim) formule Z
z mnoZiny formuli G.

Metamatematiku zajimaji otdzky dvojiho druhu. Jednak je to vztah mezi danou
teorii a ji formalizujicim systémem (tedy vztah mezi danou sémantikou a navrhova-
nym syntaktickym prot&jskem), jednak ryze syntaktické vlastnosti formdlniho systé-
mu samého (oviem takové, které jsou motivovdny — ale nic vic ne¥ motivovdny —
sémantickou strdnkou, tj. interpretaci). Otdzky druhého druhu ndleZejici metateorii
v tom uZSim smyslu, jak o tom byla ¥e€ jiZ v pfedchozim paragrafu, ivahy o nich
jsou finitniho charakteru a pojmové& (i kdyZ ne vZdy technicky) prihledné. Naproti
tomu vySetfovat vztah mezi syntaxi a sémantikou vyZaduje samozfejm& piijmout
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pfi nejmensim prostfedky uvaZované sémantické teorie a ty oviem zdaleka nemuseji
byt finitni.

Je tteba podotknout, Ze fada matematiktt povazuje za pfipustné i v metateorii uZivat libovol-
nych metod a Ze nékdy teprve pfi tomto pojeti je mozno fesit i pfeloZzené otdzky syntaxe samé
(viz otazka syntaktické bezespornosti formalni aritmetiky diskutovana nize).

Uvedme né€kolik definic. Vztah mezi syntaxi a sémantikou charakterizuji zejména
ndsledujici dva pojmy:

Formadlni systém je sémanticky bezesporny, jestlize 7 o T, tj. jestliZze kazdd do-
kazatelnd formule formdlniho systému je tvrzenim teorie.

Formadlni systém je sémanticky uplny, jestlize I < T, tj. jestlize kazdé tvrzeni
teorie je dokazatelné ve formdlnim systému.

Pri téchto formulacich pfedpokldddme totoZnost mnoZin & a F, tj. nediskutujeme
hloubgji otdzku rozdilu mezi v&ci (napf. vyrokem) a jejim zdpisem v uvaZovaném
jazyce (napf. formuli). V konkrétnich pfipadech ddle je tento vztah vyjasn&n tim,
Ze je uddno, jak obsahov€ chdpat, tj. jak interpretovat pfedklddané formdlni zdpisy.

Vyluéné na padé syntaxe stoji ndsledujici dva pojmy:

Formdlni systém je syntakticky bezesporny, jestlizz T # F (jestlize v n&m neni
dokazatelné ,,v§zchno*“ — motivaci této definice pozndme v ndsledujicim paragrafu).

Formdlni systém je syntakticky uplny, jestliZz pro aeF, a¢ T je vidy O(T u
U {a}) = F (jestlizz neni moZno doplnit mnoZinu dokazatelnych formuli, aniZ by
vznikl jiZ systém syntakticky sporny).

V ndsledujicich tfech odstavcich poddme pfiklady formalizovanych systémi, a to
tak, Ze vZdy nejprve popiSzme sémanticky teorii, kterou budeme potom budovat
syntakticky s uddnim sprdvné interpretace. Soucasné se vZdy zminime o metamate-
matickych vysledcich a uvedeme dal§i mztamatematické pojmy.

“Prvni dva piiklady (§§ 3,4) se nezabyvaji Zddnou specidlni matematickou teorii, ale
mnohem obzcné&jsi strukturou usuzovdni, aplikovatelnou i na nematematické myslen-
kové procesy. Jde o tzv. vyrokovy a predikdtovy polet, z nichZ druhy (ktery je roz-
Sifenim prvého) postihuje zpisob odvozovdni novych poznatki z pfedpoklddanych
a je tak obvyklou souddsti matematickych teorii. Jediny, zato vSak dostate¢né typicky
a dulezity priklad matematické teorie — aritmetiky — je probrdn v poslednim para-
grafu.

§3

3.1 Sémantické zaddni vyrokového poctu.

Vyrokem rozumims jakykoliv projev, o némZ md smysl prohldsit, Ze je pravdivy (p)
¢i nepravdivy (n), jemuZ je tedy moZno pfisoudit jednu ze dvou pravdivostnich hodnot
(p, n). UvaZme né&jakou (pro konkrétnost, feknéme, spo&etng nekoneénou) mnoZinu
M vyrokua; prvky mnoZiny M budem nazyvat atomdrni vyroky. O jejich obsah se
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nebudeme zajimat; zato z nich budeme tvofit dal§i vyroky opakovanym uZitim
ndsledujicich vyrokovych spojek: a, nebo, jestliZe ... pak, ne. MnoZinu vsech takto
ziskanych vyrokii ozna¢me %

Vsechny uvedené spojky zde chdpeme extenziondlné, tj. tak, Ze pravdivostni hodnota vysled-
ného vyroku zavisi vyhradné na pravdivostnich hodnotéch atomdarnich vyrok, z nichZ je sestaven
(a nikoliv na jejich obsahovém smyslu). U spojek ,,a* a ,,nebo* je toto pojeti bézné (podotknéme
jen, Ze ,,nebo‘‘ nebereme ve smyslu vylu¢ovacim, takze napf. vyrok:,,1 + 1 = 2nebo 1 4 2 = 3*
je pii obvyklém posouzeni pravdivostnich hodnot vyroku ,,1 + 1= 2*a,1 -+ 2= 3“ prav-
divy). Avsak ani u dalsi spojky nepoZadujeme Zaddnou obsahovou souvislost, povaZujice souvéti
L.Jestlize X, pak Y* za nepravdivé, pravé kdyz Y je nepravdivé, zatimco X je pravdivé (tuto kon-
venci lze podpofit i pro neobvyklé kombinace pravdivostnich hodnot vyroku X, Y citaci nékterych
obrati hovorového jazyka; tak napf. vyrok ,,jestli 2.2 = 5, pak jsem bldzen‘‘ povaZujeme za
pravdivy, pfestoZe oba jeho atomarni vyroky doufejme povazuje Etenaf za nepravdivé). Zbyvajici
spojka je chdpana jisté spravné. Detailnéj§i informace o sémantické vystavbé vyrokového poétu
nalezne &tendf napf. v [Z].

Viimné&me si jedté nutnosti uZivat zavorek pfitvofeni komplikovanéjsich vyroki: napf. ,,(Vita-
va protékd Prahou nebo Dunaj Vidni) a Labe Brnem‘ je vyrok nepravdivy, zatimco ,,Vitava
protékad Prahou nebo (Dunaj Vidni a Labe Brnem)** je pravdivy.

Existuji vyroky, které jsou pravdivé pouze z titulu své vyrokové struktury, na
zdkladé toho, jak a jakymi vyrokovymi spojkami jsou utvofeny z atomdrnich.
Takovéto vyroky — pravdivé bez ohledu na to, jaké pravdivostni hodnoty jsou
pfisuzovdny atomdrnim vyrokiim, z nichZ se sklddaji — md smysl povaZovat za tvrzeni
vyrokového poétu a popsat je je zdkladni ilohou této teorie; misto ,,tvrzeni* se jim
v8ak Fika obvykle tautologie; jejich mnoZinu oznadime J . ‘ .

Pfikladem tautologie je vyrok ,,jestlize P, pak P nebo sloZit&jsi ,,jestlize P a ne P,
pak Q‘ (&ili: ze sporu plyne cokoliv); nejsloZit&jsi pfiklad, ktery uvedeme, bude
vyrok X obsahujici tfi atomdrni vyroky: ,,jestliZe (jestliZe P, pak R), pak [jestlize
(jestlize Q, pak R), pak (jestlize (P nebo Q), pak R)]“. Ctendf se sém mii%e pre-
svédcit, Ze v8ech 23 moZnosti, jak rozloZit pravdivostni hodnoty u atomdrnich vyro-
ki, vede k pravdivosti vyroku X.

Na ptiklad je-li P, R pravdivy, kdezto Q nepravdivy vyrdk, je postupné: ,,jestlize P, pak R
pravdivy, ,,jestlize Q, pak R‘‘ nepravdivy, ,,P nebo Q‘ pravdivy, ,,jestlize (P nebo Q), pak R*
pravdivy, ,,jestliZe (jestlize Q, pak R), pak (jestlize (P nebo Q), pak R)* pravdivy a kone&né& cely
vyrok také pravdivy (srv. 3. fadek tabulky na str. 332).

Uvahy tohoto typu je mo#no pohodlng zachytit v tzv. pravdivostni tabulce za-
chycujici zdvislost pravdivostnich hodnot jednotlivych &dsti vyroku na hodnotdch
vyrokil atomdrnich.

Viimnéme si, Ze¢ moZnost konednym poétem kroki rozhodnout, zda v poslednim

sloupci tabulky jsou samd p a zda je tedy pfedloZeny vyrok tautologii nebo ne, ¢ini
mnoZinu J , rozhodnutelnou.
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jestlize | jestlize jestlize | _Jostlize (estlize
P Qo R | P,pak R| Q, pak R|Pnebo Q| (P nebo Q,’ pak R), pak (jest- |
0), pak R lize (P nebo Q), pak
R)
1
p p p p p p p p p
p p n n n p n p P
P n P Y P P p p P
p n n n P ‘ p n n P
n p p p p p p p P
n P n p n P n p p
n n P p p n p I p p
n n n p p n ‘ p p p

3.2 Syntaktickd vystavba vyrokového poctu (klasicky formdlni systém). Definu-
jeme:

Abeceda S, = {v, A, >, ~, P, Q, R, ", (, )} (v interpretaci po fad&: nebo, a,
jestliZe ..., pak, ne; atomdrni vyroky budou znadeny vyrazy: P, Q, R, P', Q', R, P”
atd.; do abecedy je ddle nutno zahrnout zdvorky).

MnofZina formuli F,: (i) do F, patfi viechny atomdrni vyrazy: P,Q, R, P', @/, ...,
(ii) jestlize X, Ye F,, pak do Fy patfi té%: (X) v (Y), (X) A (Y), (X) = (Y), ~ (X),
(iii) jiné vyrazy neZ ty, které byly definovdny v pfedchozich bodech, do F, nepatfi.
F, je zjevn& rozhodnutelnd; napt. je vid&t, Ze ,,(P) v (~ (Q))* patti do F, ,,((P —
— Vv )* nikoliv.

Dvé poznamky: 1. Symboly X, Y nepatfi na rozdil od symboli P, Q ... do abecedy systému;
jsou to metateoreticka oznadeni libovolnych jiz utvofenych formuli. 2. V pfedloZené induktivni
definici neni moZné obecné vynechat Zddnou z uvedenych zivorek; je v§ak moZno vypoustét
nékteré zavorky u konkrétnich formuli na zdsad€ rozmanitych konvenci; dohodneme-li se napf¥.,
7e v posloupnosti symboli ~, A, v, - ,,vadZe* kaZdy siln&ji neZ ndsledujici a pouZijeme-li
daldich konvenci zndmych z algebry, je moZno napf. misto (P) — ((Q) — ((P) A (Q))) psat
jednoduse P - (Q — P A Q) v tom smyslu, Ze posledni metateoreticky vyraz urcuje jednozna&né&
pivodni. Pro pfehlednost budeme v dal§im téchto konvenci nékdy uZivat.

MnoZina axiomt A,: (1) P> (@->P), Q) (P> Q) -» (P> (@~ R))> (P~
+R), 3 P>(Q->PArQ),#HPAQ-P,(5\PAQ—->0Q (6) P>PVQ,
(7 @->PvQ (8 (P>R)~>(Q-R~>(PVve-R),(©® (P->0~-(P~
- ~ Q)—) ~P),(10)~ ~ P - P.

MnoZina axiomi je zde tedy konednd, a tedy trividln& rozhodnutelnd. (Doporu-
Sujeme &tendfi, aby si nékteré z t&chto formuli interpretoval sémanticky; jednoduché
k pochopeni jsou axiomy (4)—(7); axiom (2) vyjadfuje ,tranzitivitu* implikace
a podobné je moZno interpretovat i axiomy zbyvajici. Sémantiky si v§imneme trochu
jest& v daliim.)
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Odvozovaci pravidla Oy: 1. pravidlo modus ponens: X, X —» Y } Y. 2. Pravidlo
substituce: X(4,, ..., 4,) F X(X, ..., X,), kde vyraz na levé stran& ozna&uje formuli
sestavenou z atomdrnich vyrazi A,, ..., 4,, kdeZto vyraz na pravé stran€ oznaluje
formuli vzniklou z pfedchozi nahrazenim vyrazu A4, (vude kde se v uvaZované
formuli vyskytuje) n&jakou formuli X, vyrazu 4, formuli X,, ..., vyrazu A4, formuli
X,

Samoziejmé poloZime kone¢n& T, = O, (Ay). Tim je vystavba formdlniho systému
ukonéena. Aplikaci odvozovacich pravidel na mnoZinu axiomu ziskdvime fadu
formuli; bude uéelné, aby mél &tendf o tomto procesu konkrétnéjsi pfedstavu jesté
dfive, neZz pfejdeme k otdzkdm metamatematickym. UkdZeme, Ze napi. ,,P — P*
patfi do Ty, a to tak, Ze uvedeme formdlni dikaz této formule z mnoZiny axiomu
Ay; jednotlivé Eleny diikazové posloupnosti piSeme pod sebe:

Z:P->(Q-P) axiom 1

Z,:P—>(P->P) pravidlo substituce apliko-
vané na Z, (Q je nahraze-
no P)

Z:(P->Q)-»(P-(@-R)—>(P-R) axiom 2

Z,;: (P> (P> P) > (P> ((P- P)—> P)) > (P - P)) pravidlo substituce apliko-
vané na Z; (Q je nahraze-
no P — P, R je nahrazeno
P)

Z;:(P->((P—>P)->P)>(P->P) pravidlo modus ponens
aplikované na Z, a Z,

Zg: P> ((P—>P)->P) pravidlo substituce apliko-
vané na Z, (Q je nahraze-
no P - P)

Z,=Z:P->P pravidlo modus ponens
aplikované na Zg a Z5

Jak je vidé&t, formdlni odvozovdni i jednoduchych formuli je v nagem systému dost
pracné; to mu vsak neubird na teoretické cené&.

Sémantickou bezespornost, T,, = Iy, lze dokdzat bez obtiZi; pfedné lze pfimym
zplsobem sestrojenim pravdivostnich tabulek provéfit, Ze kazdy z axiomii 1—10 je
tautologie, kdyZ vSechny symboly v, A,..., P,... interpretujeme tak, jak bylo
nazna&eno na po&dtku odstavce (pro axiom 8 jsme to udélali v pfedchozim odstavci).
UZitim pravidla substituce se tautologi¢nost dané formule ziejm& neporusi; jsou-li
kone¢n& X a X — Y tautologie, musi byt tautologii i Y; kdyby totiZ pro jistou volbu
pravdivostnich hodnot atomdrnich vyroki byla pravdivostni hodnota v poslednim
sloupci pro Yrovna n, zatimco pro X, které je podle pfedpokladu tautologii a md tedy
v poslednim sloupci vesmé&s stejné hodnoty, je pro stejnou volbu rovna p, dostali
bychom spor s tautologiénosti X — Y, kterdZto formule by musela v uvaZovaném
fddku mit hodnotu n, nebot ,,p —» n*° md hodnotu n.
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Sémantickou uplnost, 7 < Ty, je obtizn&jsi dokdzat; tvrzeni o ni nepatii jiZ
k trividlnim, ale také ne k vrcholnym vysledkiim matematické logiky. Ditkaz byvd
veden indukci podle sloZitosti formule a je obvykle konstruktivni, tzn. je ukdzdno,
jaké axiomy a jakd pravidla pouZit, je-li posledni ze spojek pouZitych pfi budovdni
formule (tzv. hlavni spojka) spojka v (a podobn& pro zbyvajici). Detailni ditkaz
vyZaduje odvozeni celé fady konkrétnich pomocnych tautologii; zde ho nemtiZeme
provadét.

Z predchdzejiciho je vidét, Ze T, = I, a tedy Ze formdlni systém v tomto ohledu
zcela dokonale vystihuje sémantickou teorii: odvoditelnymi jsou prdvé formule
odpovidajici tautologiim. Také analogické syntaktické otdzky je moZno kladné
zodpovédét, a to u vyrokového poétu — na rozdil od jinych teorii — velmi jednoduse
pomoci jii'zna’,m}’Ich tvrzeni sémantickych; jak je snad Ctendfi zfejmé, finitni charakter
sémantiky, ktery se projevil jiZ rozhodnutelnosti mnoZiny vsech tautologii, umoZiuje
tento postup.

Syntaktickou bezespornost dokazuje priklad libovolné netautologie; napf. P¢ 7,
a tedy P ¢ Ty, odkud plyne T, # F,.

Syntaktickou uplnost dokd¥:me takto: vezméme formuli X ¢ T,. Vzhledem k sé-
mantické tplnosti neni X tautologie a pro vhodné pravdivostni hodnoty (ozn. je
ay, ..., @y a; = p & n) atomdrnich vyrokd A, ..., 4, z nichZ je X sestavena, je
pravdivostni hodnota X rovna n. Dosadime-li nyni za kaZdy z vyrokd A; n&jakou
libovolnou tautologii, resp. negaci né€jaké tautologie podle toho, zda a; = p, resp.
a; = n, dostaneme formuli X*, jejiZz pravdivostni tabulka bude mit v poslednim
sloupci samd n, takZ: je negaci ~ Yjisté tautologie Y. Je tedy moZno uZitim odvozo-
vacich pravidel odvodit Yi ~Y; formdln& zapsdno: Y, ~Ye O, (A, u {X}).

Mluvme na chvili trochu obecnéji a nazvéme klasicky bezespornym kazdy formdlni
systém obsahujici ve své abecedé symbol ~, ktery nemd v mnoZiné svych dokazatel-
nych formuli formule tvaru Y a ~Y (sémantickd motivace této definice je zfejmd).
Dokdzali jsme tedy zatim, Ze pfiddnim neodvoditelné formule (netautologie) k axio-
mim formdlniho systému vznikne nutné systém klasicky sporny. Nazna¢ime, proc
ve vyrokovém poctu a ve vSech systémech ho obsahujicich md tento fakt za ndsledek
i spornost syntaktickou. Tim bude — mimo dokon&eni vlastniho dikazu — ddno
1 odivodnéni na prvni pohled snad trochu nezvyklé definice syntaktické bezespornosti
z odstavce 2.3. Ve vSech takovych systémech lze totiZ odvodit vSechny tautologie,
a tedy také tautologii tvaru Y A ~Y — Z (interpretace: z ,,klasického*‘ sporu plyne
cokoliv).

Je-li nyni v uvaZovaném systému mozno odvodit Yi ~ Y, je v ném moZno odvodit
(pomoci axiomu (3) a dvojndsobnym uZitim pravidla modus ponens, jak si Ctendf
oveéfi jako velmi lehké cvideni) i Y A ~Y, a tedy uZitim pravidla modus ponens i Z,
kde Z je zcela libovolnd formule.

Ponévad? prakticky viechny diileZité formalni systémy obsahuji vyrokovy pocet, je prakticky
klasicka bezespornost ekvivalentni syntaktické. Obecné tomu viak nemusi tak byt: vidy (pokud jen
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je ,,~*“ v abecedé€ systému a Ize tedy klasickou bezespornost viibec definovat) a trividlné plyne
z klasické bezespornosti syntaktickd, obracené tvrzeni v§ak neplati. Tak napf. systém, u néhoz
S.= Sy, F.= Fy, ale T, je definovéno jednoduSe pfimo: T.= {X - X, ~ (X > X)}, je
syntakticky bezesporny (ukazuje to pfiklad libovolné formule neobsahujici Zadnou implikaci),
aviak evidentné sporny klasicky. Systémy tohoto typu jsou v§ak zna¢né umélé, nebot nepostihuji
Zz4dné podstatnéjsi sémantické vlastnosti vyroki (tautologi¢nost).

K téZe sémantické teorii — v naSem pfipadé vyrokovému poétu — miZe byt
vybudovdna celd fada formdlnich systémi, které se mohou li§it fadou vlastnosti.
Nejb&zn&jsi systémy formalizujici vyrokovy podet jsou budovdny analogicky, jak
jsme ukdzali v tomto odstavci; rozdily byvaji v podtu axiomit (Sasto se uvddi Hilber-
tiv systém s Ctyfmi axiomy; na druhé strané jsou b&Zné systémy s nekoneénym poctem
axiom, které vSak spadaji pod kone¢ny pocet axiomovych schémat — tento pfipad
pozndme v ndsledujicim odstavci) v po&tu vyrokovych spojek (lze napf. uZit pouze
spojek ~, — a ostatni, které se pak stdvaji metateoretickymi zkratkami, definovat:
PvQ=~P->Q, PAQ=~(~Pv ~Q) nebo naopak jest& daldich) atd.
'V ndsledujicim odstavci popiSeme systém, ktery se bude od nahofe uvedeného lisit
podstatnéji, i kdyZ bude prdavé tak dobfe vystihovat sémantickou teorii.

3.3 Syntaktickd vystavba vyrokového poctu (modiﬁkace Gentzenova logického
kalkulu).

Jednou z nejduleZitéjSich otdzek prdace v néjakém formdlnim systému je problém
rozhodnout pro pfedloZenou formuli, zda jde o formuli odvoditelnou; v pfipadé
Ze ano, zajimd nds obvykle jeji formdlni dikaz. Je-li uvedeny problém algoritmicky
fefitelny (existuje-li rozhodovaci algoritmus), nazyvdme teorii rozhodnutelnou.
PonévadZ mnoZina vSech tautologii je rozhodnutelnd, je rozhodnutelny i systém
popsany v pfedchozim odstavci. AvSak zplisob odvozovani v tomto systému je tak
pracny (viz napf. jiZ odvozeni tak jednoduché formule, jako je ,,P — P*), Ze rozhod-
nout o formuli &isté na zdklad& tohoto formdlniho systému by bylo velmi zdlouhavé
a prakticky netunosné. Z hlediska metamatematického to nelze povaZovat za velky
nedostatek systému; z hlediska prdce v samé teorii (tj. z hlediska ukolu dokazovat
nikoliv tvrzeni o systému, ale hledat formdlni diikazy odvoditelnych formuli v tomto
systému) je vak tato vada podstatnd. NiZe pfedloZeny systém (jde o Hao Wangovo
vylepeni tzv. Gentzenova systému) m4 odstranit uvedené nedostatky: je to formdlni
systém, v iémZ konkrétni prace je pohodlnd, rychld a vhodnd pro upravu pro zpra-
covani strojem. Nese tedy vSechny hlavni rysy mechanické matematiky (zdkladni
préce viz [W]), kterd si vytkla za cil nahradit matematikovu prdci s teorii strojovou
praci v odpovidajicim formdlnim systému (ktery tuto teorii vice & mén& dobte posti-
huje); pfitom vak rozhodovdni, resp. generovani formuli, resp. odvoditelnych formuli
md byt nejen teoreticky moZné (ve smyslu uvah o teoretické, principidlni vy&isli-
telnosti z odst. 2.1, kde se zdiraziiovala kone&nost, ale jinak libovolnd délka uvaZo-
vanych procesil), ale i prakticky uskute&nitelné.

Pfi definici vlastniho formdlniho systému vyuZijeme pro struénost nékterych ozna-
Ceni pfedchoziho odstavce.
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Definujeme:
Abeceda S =S, U {2 ,;}
MnoZina formuli F; sestdvd z vyrazii typu a o f, kde pismeny fecké abecedy budeme
znaCit koneéné posloupnosti prvki z F,, oddélenych stfednikem. ai § mohou byt
prdazdné.
Tak napf. do Fg patfi ,,P v Q; ~Q > P A Q; ~ P“ataké, > ~ P - Q(Vyraz
X, ...; Xg o Yy;...; Y, pfi tom interpretujeme sémanticky jako X; A ... A X >
- Y; v ... v Y, takZe ho povaZujeme za pravdivy, prdvé kdyZ aspoii jedno X;(1 <
< i < k) je nepravdivé nebo aspoii jedno Y,(1 < j < I) je pravdivé. Viimnéme si,
7e o Y (obecn&ji X o Y) je v této interpretaci tautologie, pravé kdyZ Y (obecnéji
X - Y) je tautologie v interpretaci pfedchoziho odstavce).

MnoZina Ag sestdvd ze viech formuli tvaru a; X; B o y; X; J, tedy ze vSech formuli,
které maji aspoti jednu stejnou formuli na levé a pravé strané symbolu >.

Odvozovaci pravidla Og:

(1) X;2> By Fao B ~ X; 9
Qa>pX;y, aspYiybaspXAYy
(B)aoBX; Yy Faos B Xv Yy
(4)a;X3ﬁ§Y;'Y Faos B X- Y,y
() B>y X Foa;~X; B>y
) X;Y; B>y Fo; X AY;Boy

G X;8oy, ; ifoytaw X v Yfoy
@) Yoy wfo2p Xt XY oy

MnoZinu odvoditelnych formuli T, definujeme opét jako Og(Ag).
Metamatematické problémy uvedeného systému pfi vySe naznacené interpretaci
lze feSit v podstaté stejnymi mySlenkovymi pochody jako u pfedchdzejicicho; také
vysledky, ke kterym dospivdme, jsou stejné: formdlni systém je sémanticky i syntak-
ticky bezesporny a uplny (pfi tom F¢s = Fy, T = Ty). Zde se spokojime se
dvéma piiklady odvozeni tautologii a v§imneme si — spiSe neZ metateorie — vhod-
nosti systému pro rozhodovani formuli.
Piiklad 1: odvozeni tautologie > X A ~ X — Y (pfesngji: schéma nekone¢n&
mnoha tautologii uvedeného tvaru):
Z:X>Y; X prvek Ag(a=B=06=¢,y={Y})
Z,,X;~X>Y (1') aplikovdno na Z, :
Z:XA~X>Y (2)aplikovédno na Z,
Z,: > X A ~ X - Y (4) aplikovdno na Z;

Ptiklad 2: odvozeni tautologie > (Pv (QV R) > ((PVv @)V R)

Z:R>D P;Q; R prvek A;
Z):Q0D PV Q;R (3) aplikovdno na Z,
Z3:Ro Pv OQ; R prvek A,
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Z,,QV RO PV QR (3’) aplikovdno na Z, a Z,

Zs: PO P,Q; R prvek Ag

Zg: PO PV Q; R (3) aplikovadno na Z
Z;:Pv (QV R)D PV Q; R (3’) aplikovdno na Z, a Z
Zg:Pv (QVRD(PVQOVR (3) aplikovéno na Z,

Zy:D>(PVv QV R)—~>((PV Q)V R) (4 aplikovdno na Zg

V ¢&tenafi jisté jiz vznikl dojem, Ze nd§ novy systém je pfi nejmensim tak kompli-
kovany jako pivodni, Ze nalézt dikaz néjaké tautologie vyZaduje opét bud uZiti
né&jakého sloZitého algoritmu, nebo intuice a zkusmého hleddni. To vSak neni pravda.
Na rozdil od dfivéjsi situace md tento systém jednu zdkladni vlastnost; odvozovaci
pravidla je moZno v ndsledujicim smyslu obratit:

Nechta, o B, Fy > & je nékteré z odvozovacich pravidel, pak y o F a; o f,
(tzn. jestliZe z a; > B e Og(Ag) plyne y o 6 € Og(Ag), pak z y > & € Og(Ag) plyne
ay; o By € Og(Ag)). Podobng: necht &y > B, &, > B, F 7y > 8 je nékteré z odvozo-
vacich pravidel, paky 26 Fta;, o> f,ay > Fa, 2 B,

Z nahofte uvedenych piikladi je vidét, jak se k poZadovanym tautologiim dospé&je
aplikaci pfimych (pt@vodnich) odvozovacich pravidel. K tomu, abychom vidgli,
jakd pravidla pouZit a jaké prvky z A, vybrat, stadi, kdyZ cely proces obrdtime, tj.
kdyZ k pfedloZené tautologii zaéneme aplikovat obrdcend pravidla; kvili jedno-
znadnosti pfedpoklddejme, Ze se zbavime vZdy nejprve té hlavni spojky (viimn&me si,
%e aplikaci obrdceného pravidla vZdy jedna z nich skute&n& zmizi), kterd je nejvice
vlevo:

Pfiklad 1: obrdceni postupu:

> X A ~ X - Y — jedinou hlavni spojku — odstranime aplikaci obréceni (4):

X A ~X>Y - jedinou hlavni spojku A odstranime aplikaci obrdcenim (2):
X;~X>oY — jedinou hlavni spojku ~ odstranime aplikaci obrdcenim (1'):
XoYX — prvek Ag

Pfiklad 2; obriceni postupu:

S(Pv(QV R)—-({(Pv Q) Vv R)— jedinou hlavni spojku — odstranime aplikaci obra- -
ceni (4):
Pv((QV RD( PV QVR — hlavni spojku v z levé strany odstranime aplikaci
obraceni (3'):
a) Po(Pv QV R
b) QVROD(Pv Q)V R

Abychom ziskali odvozeni puvodni tautologie, musime ziskat odvozeni obou formuli a, b.
S kaZdou z nich tedy proces opakujeme; podobné dile:

a) P>(Pv Q)V R — jedinou hlavni spojku Vv odstranime aplikaci obra-
ceni (3):
P> Pv Q;R — stejné:
P> P;Q; R — prvek A
b) QV RO(PVv Q)V R — hlavni spojku v z levé strany odstranime aplikaci

obraceni (3):
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ba)Qo (PVv @)V R
bb) R (PV Q)V R

ba)QD (PVv @)V R — jedinou hlavni spojku Vv odstranime aplikaci obra-
ceni (3):
0o Pv Q;R — stejné:
0D P;Q;R — prvek Ag

bb) analogicky

Nyni je jiZz snad patrny i zplisob provéfovdni tautologii: s pfedloZenou formuli
zachdzime tak, jak bylo uvedeno v obou p¥edchozich ptikladech. Dand formule je
tautologii, pravé kdyZ vSechny ddle neupravované formule (tj. vyrazy tvaru a > B,
kde o ani f jiz neobsahuji Zddnou spojku) patfi do Ag.

Ctendt znaly programovdni si rozmysli, o& vyhodn&jsi je strojové prov&fovéni
formuli zaloZené na tomto principu neZ napf. na pravdivostnich tabulkdch; zdjemce
o detailn&j3i diskusi odkazuji na literaturu [W].
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KFemenny teplomér

vyuziva zavislosti kmito¢tu krystalového oscilatoru na teploté. Mezi —40 a 4230 °C je jeho
linearita lepsi nez 0,05 % rozsahu, coz je lepsi neZ u platinového odporového teploméru. Citlivost
dosahuje 10~ 3eC pfi pfimém méfeni a 1074°C pfi srovndvani teploty dvou mist dvéma oscilatory.
Nominélni kmito€et oscildtoru je 28 MHz, jeho teplotni zavislost je pravé 1000 Hz/°C. Pomoci
pocitace se da snadno uskutecnit islicova indikace s pfesnosti nepfimo imérnou trvani méfeni.
Sk

RoziiFeni telefonniho spojeni v asijské E{lsti SSSR

pfedstavuje ohromny technicky problém. Zda se, Ze neddvnou diskusi mezi zastanci koaxial-
nich kabell a pfivrZzenci smérovych spoji rozhodne spojova druzice Blesk 1; podle tvrzeni sovét-
skych odbornik jde sice jen o prvni pokus, ale principidlné ji 1ze pouZit ke spojeni mezi kterymi-

koli dvéma misty v SSSR.
Sk
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