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O trabalho a seguir é fruto de uma pesquisa de um ano na area de logica formal,
mais especificamente em logica modal e logica paraconsistente. O texto inicia
com uma introdugdo & Logica Proposicional Cléssica, primeiro sistema formal
criado e que serve de fundamento a todos os demais sistemas. Ha intmeras
obras a respeito do tema (vide [Church, 1956| e [Carnielli and Coniglio, 2006]),
entretanto, pelo carater propedéutico que essa se¢do ocupa, deu-se preferéncia a
exposicao sintetizada de [Creswell and Hughes, 1996].

Apresenta-se, em seguida, uma importante familia de sistemas légicos baseados
em Logica Proposicional Classica, a saber, a logicas modais padrao. Trataremos,
aqui, dos principais sistemas conhecidos: K, S4, S5, KT e D, dando énfase
aos dois ultimos, uma vez que neles sdo contextualizados os paradoxos aqui
apresentado, objeto principal de nossa pesquisa.

A terceira se¢ao é um estudo introdutério as Logicas da Inconsisténcia Formal,
as LFI'’s, abordagem metalégica no estudo de logicas paraconsistentes. Esse tipo
de abordagem permite construir sistemas néo-consistentes com certa facilidade,
como logicas modais paraconsistentes, tais como exposto em [Carnielli et al., 2005a)
e sugerido em [Coniglio, 2006]. Esses sistemas parecem solucionar grande parte
dos paradoxos aqui apresentados e, na se¢do seguinte, ha sugestoes de como essa
solugao seria possivel.

A ultima segdo apresenta uma série de paradoxos modais e suas possiveis solugdes,
utilizando as mais diversas logicas: contextuais, temporais, ndo-monotonicas e
paraconsistentes. Da-se énfase ao Paradoxo de Chisholm e ao Paradoxo da
Cognocisbilidade, temas em que focalizamos nosso estudo. Para essa segdo
foram consultadadas inimeras obras, cabe aqui citar [Prakken and Sergot, 1994]
e [Prakken and Sergot, 1997], cujos autores criaram a légica contextual com o
intuito de resolver paradoxos modais, além de [Carnielli et al., 2005a], para a
solugao paraconsistente.

Ha, na conclusdo, uma discussao filoséfica sobre o uso de légica formal no trata-
mento da linguagem natural. A partir de uma analise critica das solugdes pro-
postas na literatura aos paradoxos modais, mostra-se que a maior parte desses
paradoxos existem somente em linguagem formal, o que indicaria justamente os
limites da logica formal aplicada & algumas estruturas da linguagem natural.
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1 A Légica Proposicional Classica

Essa secao é uma breve introdugao a Loégica Proposicional Cléssica. A Logica
Classica é de crucial importéancia para qualquer estudo de demais sistemas 16gi-
cos, pois esses ora a extende com novos simbolos (como as logicas modais), ora
nega um de seus principios (como as logicas paraconsistentes). Nessa se¢do tam-
bém definiremos alguns termos que usaremos ao longo do texto, como teorema,
proposicao, operadores, etc.

A Logica Proposicional Classica, ou Calculo Proposicional, foi o primeiro sis-
tema logico criado, a partir das obras de George Boole (1815 - 1864) e Gottlob
Frege (1848-1925). Preocupado em caracterizar a demonstracdo matemética,
Frege formalizou essas regras de demonstracdo a partir de regras elementares,
“matematizando” a logica tradicional Aristotélica, dai o nome de Calculo Proposi-
cional. Boole, por sua vez, preocupava-se também em matematizar a logica
tradicional, embora ambos tivessem motivagoes diferentes.

O Calculo Proposicional - CP - contém como simbolos primitivos (isto é,
indefiniveis):

e um conjunto infinito de letras: p1,p2,...pn  (n € N)

e os quatros simbolos: =, —, (e ).

Qualquer simbolo ou conjunto de simbolos dessa lista é chamado de ez-
pressdo. Uma expressao ¢ uma formula bem formada - fbf - se, e somente se,
segue as seguintes Regras de Formagao - RF -:

RF;: Uma letra qualquer é uma fbf.
RF5: Se a é uma fbf, entdo -« também é uma fbf.
RF3: Se a é uma fbf e 3 é uma fbf, entdo (o — §) também é uma fbf.

Aqui, os simbolos a e 8 sdo usados no lugar de qualquer expressdo. Assim,
em RF5 temos que, adicionando-se o simbolo = a qualquer fbf, continuariamos
com uma fbf.

Sao exemplos de fbf: py, —=—p1, =(p1 — —p2), (p1 — —(p1 — p2)), ... Para
facilitar, entretanto, eliminaremos os ultimos parénteses de uma expressao. Em
vez de (p; — —(p1 — p2)), escreveremos simplesmente p; — —(p; — po).

Aa letras sado interpretadas como varidveis cujos valores sdo proposigoes.
Toda proposicao é ou verdadeira ou falsa, e nenhuma proposicao pode ser ver-
dadeira e falsa ao mesmo tempo. Verdade e falsidade sao os valores-verdades de
uma proposicao.

E possivel, ainda, formar proposi¢oes mais complexas. Tomemos, por exem-
plo, a proposicao: “Brutus matou César”. Dai, podemos formar a proposigao:
“n@o é o caso que Brutus matou César”. Ora, sabemos que se “Brutus matou
César” for verdadeiro, “nao é o caso que Brutus matou César” sera falso, e
vice-versa. Assim, acrescentando-se a expressao “nao é o caso que’, em geral,
trocamos o valor-verdade de uma proposigao verdadeiro por falso, ou falso por
verdadeiro.



De modo semelhante, de duas proposi¢coes como “Brutus matou César” e
“Brutus sera o imperador de Roma”, podemos formar uma terceira: “se Brutus
matou César, entao Brutus serd imperador de Roma”. Essa proposigao, por
sua vez, serda verdadeira se, e somente se, a primeira for falsa ou a segunda for
verdadeira; e seré falsa se, e somente se, a primeira for verdadeira e a segunda
for falsa.

As expressoes “nao é o caso que ...” e “se... entdo...” sao denominadas op-
eradores proposionais. A proposi¢do que o operador opera é denominada argu-
mento. Se um operador requer apenas um argumento, é um operador monddico
(no caso, “ndo é o caso que ..."); caso o operador requeira dos argumentos,
temos um operador diddico (como em “se. .., entao. ..”).

Note-se, ainda, que os operadores acima citados fornecem o valor-verdade
de uma proposigao utilizando-se somente o valor-verdade do argumento. Por
exemplo, caso se saiba o valor-verdade de “Brutus matou César”, o operador
“nao é o caso que ...” fornece o valor-verdade de “nao é o caso que Brutus
matou César”. Tal caracteristica deve-se ao fato de que “néo é o caso que ...” é
um operador vero-funcional. Nem todo operador, entretanto, é vero-funcional.
Tomemos a proposigao “Céssio sabe que Brutus matou César”. Mesmo se for
dado o valor-verdade da proposigao “Brutus matou César”, nunca tomaremos
conhecimento se “Cassio sabe que Brutus matou César” é verdadeiro ou falso.

Os simbolos = e — sdo interpretados, respectivamente, por “ndo é o caso
que...” e “se..., entdo...”. Em geral, nds referiremos a esses operadores como
“nao” e “implica”. Enquanto — é tido como sinal de negacao, —p1 é a negag¢ao
de p1. Ao se tomar 1 e 0 como os valores-verdades verdadeiro e falso, respecti-
vamente, podemos contruir uma matriz binaria do operador de negacao:

o,

Na coluna da esquerda, temos os valores-verdades possiveis de uma proposicao,
enquanto a coluna da direita fornece os valores-verdades de negacao de uma
proposicao. Ja o operador —, é chamado de sinal de implicacdo (material) e
pode ser lido como implica (materialmente) ou simplesmente “se. . ., entdo...”.
Apesar dessa interpretacao dar conta de uma série de usos dessa expressao, nem
todo o uso de “se..., entdo...” é material. Nao sera abordada, entretanto, essa
questao mais precisamente, uma vez que o objetivo dessa subsecao é meramente
uma introdugao ao Célculo Proposicional. A matriz binaria dos valores-verdades
desse operador é:

=

N
0
1

Os valores-verdade possiveis da primeira proposi¢do de uma implicacao é
dado pela primeira coluna da matriz; ja os da segunda proposicao é dado pela



primeira linha. Os valores-verdade das implicacoes é dado lendo-se a matriz de
cima para baixo e da direita para esquerda.

Como ja foi dito, os operadores = e — acima descritos sao primitivos, pois
os demais operadores podem ser definidos a partir deles. No CP, ha outros trés
operadores: A, V e <, definidos como:

Defy: (aV p) =4 ~a — .
Defp: (a A B) =4 (o — =)
Def..: (a < 3) =g ~((a — ) = =(8 — a)) *

Nessas defini¢bes, o e 3 sao quaisquer fbf do CP. O sinal =4 significa
“¢ definido por”. Essas defini¢bes nos permitem escrever quaisquer fbf’s com
simbolos primitivos (ou seja, = e —).

Assim como foi feito para os operadores primérios, por meio da intepretacao
de V, tem-se os valores-verdades de p; V p2. Pode-se, ainda, calcular o valor-
verdade da expressao equivalente, -p; — p2. Tanto com p; V ps ou —p; — pa,
observar-se-4 que p; e ps serao verdadeiras somente se ao menos uma das duas
forem verdadeiras. A matriz binaria do operador é:

vV I0]1
0101
11111

De acordo com essa interpretacao, o sinal V é interpretado por sinal de
disjung¢ao, que pode ser lido por “...ou...”. J4 a matriz binaria do operador A
segue-se a seguir:

A0 1
010
1 (01
O sinal A é interpretado por sinal de conjung¢do, ou ainda, “...e...”. Além

disso, p1 A ps € tido por conjun¢ao de p; e pa. A seguir, temos a matriz binaria
do operador «:

— 1
0|1
1 1

Podemos verificar que uma proposicao com o simbolo < é verdadeira quando
os argumentos possuem o mesmo valor-verdade e é falsa quando possuem valor-
verdade diferente. O nome do sinal « é sinal de equivaléncia (material) e pode
ser interpretado por “...é materialmente equivalente a...” ou “...se e somente

1O uso dos operadores — e — como primarios nessa introducdo foi meramente arbi-
trario, uma vez que é possivel expor com V e — como em [Creswell and Hughes, 1996] ou
[Carnielli and Coniglio, 2006]. Os operadores aqui tidos como primarios sdo usados, em geral,
para apresentar os trés axiomas basicos do CP, como veremos adiante.



se ...”. Assim como os primeiros operadores, esses trés novos operadores tam-
bém sao vero-funcionais.

Se tomarmos as variaveis pp,po,ps...p, como varidveis cujos valores sao
proposicoes, podemos dizer que uma fbf do CP se torna uma proposi¢ao quando
todas as varidveis sao substituidas por proposi¢oes. Uma proposicao é vdlida se
e somente se o resultado de toda substitui¢ao é uma proposi¢ao verdadeira. Se,
entretanto, considerarmos 1 e 0 como valores-verdades de uma variavel, pode-
mos dizer que uma fbf é valida quando sempre possui o valor 1, independente
dos valores-verdades de suas variaveis. As fbf’s validas no CP também sdo
denominadas tautologias ou ainda CP-tautologias. Exemplos de fbf validas ou
tautologias sdo: p1 V —p1, (p1 A p2) — p1, etc.

Uma fbf & insatisfativel se, e somente se, - sse - possui sempre o valor 0,
independentemente dos valores-verdades de suas varidveis. Outra denominagao
para essas formulas é contradi¢ao. Um exemplo simples de uma fbf insatisfativel
é p1 A —p1.2 A maior parte das fbf’s no sdo nem validas nem insatisfativeis e
sao, em geral, denominadas contingentes.

Todo sistema logico é formado por axiomas e regras de inferéncia. Um
exemplo de sistema logico é o proprio Calculo Proposicional Cléssico, cujas
interpretacao e regras de inferéncia ja foram aqui apresentadas.

Ainda que nao formulada, usou-se, até aqui, uma regra de inferéncia do CP.
No momento em que foi dito que « e 3 sdo meta-variaveis que podem ser substi-
tuidas por variaveis, aplicou-se a Regra de Substitui¢ao Uniforme ((US)). Sua
formulagao é a seguinte:

(US) (Regra de Substituicao Uniforme): se substituirmos uniformemente
qualquer variavel ou variaveis py ...p, num teorema por qualquer fbf 3, ... 3,,
ainda teremos um teorema.

Outra regra de inferéncia do CP é Regra de Modus Ponens ((MP)). Essa
regra pode ser formulada da seguinte maneira:

(MP) (Regra de Modus Ponens): Se o é teorema e o — (3 ¢ teorema, entéo
3 também ¢é teorema.

Essas duas regras, entretanto, podem ser escritas em linguagem formal.
Usando-se o simbolo - para implicacao sintatica, temos:

(US): ata[Bi/p1 ... Bn/pn]
(MP): a,a — B F 8

Um axioma é uma fbf valida. Além disso, os axiomas sao formulas pelas
quais sao derivadas todos as outras fbf validas. Os trés axiomas do CP sao:
(Ax1): a— (= q)

2No Calculo Proposional e nas légicas baseadas na logica classica, toda fbf insatisfativel &
contraditéria. Isso porque CP é uma logica consistente Na secdo 3, veremos que nas LFIs
formulas inconsistente nao sdo nessessariamente falsas



(Ax2): (@ = (8 —=7) = (a—f) = (a =7))
(Ax3): (- = B) = (- = =p) = a) ®

O primeiro axioma (Ax;) é, no Céalculo Proposional, denominado de Lei de
Afirmagdo do Consequente. O segundo axioma, por sua vez, denomina-se lei de
distribui¢do da implicagiao (material). E o terceiro axima é denominado Lei da
Dupla Negagao.

Segue-se, abaixo, uma lista de fbf validas no CP que serao usadas nesse tra-
balho. A reférencia a essas fbf’s validas sera feita ora pelo seu niumero, ora pelo
seu nome, completo ou abreviado.

PCy p; < —py [Lei da Equivaléncia da Dupla Negagao - DN]
PC; (p1 — p2) < (—p2 — —p1) [Lei de Tansposigao - Transp.]
PCs (p1 — p2) — ((p2 — p3) — (p1 — p3)) [Lei de Silogismo - Sil.]
PCy (p1 < p2) < ((p1 — p2) A (p2 — p1))

PCs (p1 — p2) < =(p1 A —p2)

PCs ((p1 Ap2) = p3)) < (pr — (p2 — p3))

Esta subsecao é um exemplo simples de como deve ser construido qualquer
sistema logico, com suas regras de formacao (no caso RF; - RF3), defini¢oes
(Defy, Def, e Def.,), regras de inferéncia ((US) e (MP)) e axiomas ((Ax;)
- (Ax3)). Mostramos também como as variaveis e simbolos sao interpretados,
que equivale & parte seméantica de uma sistema légico.

Como ja dissemos anteriormente, as logicas modais aqui trabalhadas (log-
icas modais proposicionais) sdo extensoes do CP. Por isso, usaremos grande
parte das regras de inferéncias, axiomas e fbf’s véilidas para demonstrar teo-
remas modais ou mesmo contruir os paradoxos. A proxima subsecdo tratara
justamente das Logica Modais Proposicionais.

3 Assim como os simbolos primitivos, a axiomatica aqui apresentada também é arbitraria.
Uma das axiométicas possiveis é a apresentada em [Carnielli and Coniglio, 2006], em que,
além de (US), apresenta-se um tnico axioma e quatro regras de inferéncia.



2 Lobgicas Modais

A nogao de modalidade tem presenga ubiqua em Filosofia. Por exemplo, o
conceito de necessidade muitas vezes esteve estritamente ligado a idéia de que
independente das diposigoes das coisas no mundo, algo serd necessariamente
desse modo e nao de outro. O primeiro a formular essa idéia em termos l6gicos
foi o filosofo alemao Gottgried W. Leibniz (1646-1716). Para Leibniz, algo é
necessario quando é verdadeiro em todos os mundos possiveis, enquanto algo é
possivel quando é verdadeiro em ao menos um do mundos possiveis.

Da idéia de Leibniz, o légico C. 1. Lewis formulou o primeiro sistema logico
formal, denominado S5. Em S5, temos que uma proposicao p é necesséria, se
e somente se, em todo os mundos possiveis, p é verdadeiro. Do mesmo modo
p é possivel, se e somente se, em algum dos mundos possiveis, p é verdadeiro.
Ora, essa formulagao era extremamente exigente e, quando esses conceitos eram
usados em sentido mais amplo, deduzia inferéncias indesejaveis. Assim, o logico
Saul Kripke adicionou em S5 a clausura “desde que os mundos estejam relaciona-
dos”, referindo-se aos operadores modais de necessidade e possibilidade. Essa
pequena alteracao modificou drasticamente a seméantica exigida na formulagao
da maioria dos sistemas modais. (Cf. [Chellas, 1980])

Nessa subsecao, trataremos primeiramente da seméantica de Kripke, que nao
s6 é um acréscimo a seméantica de S5, como serve de fundamento a maioria dos
sistemas modais, inclusive S5. Trataremos, a seguir, de alguns sistemas conheci-
dos, como K, KT, D, S4 e S5. Os textos aqui utilizados sao [Chellas, 1980],
[Creswell and Hughes, 1996], [Garson, 2004] e [(varios), 2005].

Podemos, entao, construir precisamente a linguagem que utilizaremos para
todos as légicas modais proposicionais aqui tratadas. Os simbolos, regras de
formacao e definigbes sao as seguintes:

Simbolos Primitivos
e um conjunto infinito de letras: p1,p2,...pn  (n € N)
e 0s operadores monédicos: —, [J
e o operador diadico: —

e as constantes: L (falsidade) e T (verdade)

os parénteses: (e ).
Regras de Formagao
RF;: Uma letra sozinha é uma fbf.

RFy’: Se a é uma fbf, entao —a e Oa também sao fbf’s.
RF53’: Se o é uma fbf e 8 é uma fbf, entdo (o« — 3) também é uma fbf.



Definigoes

Defy: (aV @) =4 o — .

Defp: (a A ) =g ~(a — —f)

Def...: (a > ) Zgs (@ — B) — ~(3 — a))
Defy: Oa =4 ~UO-a

Uma formulagao possivel da seméntica de Kripke é imaginar um modelo M
em que ha, primeiramente, um conjunto infinito W de mundos possiveis:

/ " "

Uma sequéncia infinita de conjunto de mundos possiveis, na forma:
P17P2;P37 e

A idéia do modelo é que, para cada ntimero natural n, o conjunto P, delimita

justamente os mundos possiveis em que a proposicao p, € verdadeira. Assim,

uma proposicao p; é verdadeira num mundo w” se e somente se w” € P;.
Acrescentemos, em seguida, a relagao binaria R em W, do seguinte modo:

/ 1 1 "
w Rw",w"Rw™, . ..

A expressao w'Rw” significa que o mundo w’ estd relacionado com o mundo
w”, ou ainda w’ & acessivel a w” A partir desses elementos, podemos chegar a
seguinte defini¢ao:

DEFINICAO 1 Um modelo de Kripke é uma estrutura da forma M = (W, R, P),
em que:

1. W é um conjunto
2. R & uma relacao binaria em R (i.e. R C W x W)

3. P é um indicador dos ntmeros naturais aos subconjuntos de W (i. e.,
P, C W, para cada ntimero natural n)

Para dizermos que, no modelo M = (W, R, P), a proposigao p; é valida seman-
ticamente no mundo w’, usaremos a seguinte formulacao:

M bu}’ b1

As condicoes de verdade da Semantica de Kripke sdo as enumeradas abaixo:*

40s simbolos V e 3 sdo correntes em linguagem formal ou mesmo na matematica e sig-
nificam, respectivamente, “para todo” e “existe”. Além disso, sdo operadores nas logicas de
primeira ordem. Uma vez que essas logicas ndo sdo objetos de nossa pesquisa, esses oper-
adores nao serao aqui definidos, mas tratados apenas informalmente. As particulas T e L
(top e bottom) serdo definidas na se¢ao 3



(i) ME, py sse w € P, para (n € N)

(ii) ME, T.

(i) Nao M E, L.

(iv) M E, —a sse nao M, «.

(v) MEy, aNfsse ME, ae ME, (3.

(vi) ME, aV (sse ME, aouMEFE, f.

(vil) ME, a— [ssese ME, «a, entdo M E,/ [.

(viii) M E, a« §sse ME, «asee somente se M, (.
(ix) M E, Oa sse V" (w' Rw” implica M F» ).

(x) ME, Oa sse " (W' Rw"” e M E,r a).

A formula (i) reflete as consideragoes anteriores sobre o conjunto Py, Py, Ps. ..
num modelo: uma proposicao p, ¢ verdadeira no mundo w’ sse w’ é um ele-
mento do conjunto P,,. As clausulas (ii) - (viii) referem a seméantica do Célculo
Proposional, conforme descrita na subsec¢ao anterior. Ja a clausula (ix) diz que
num mundo w’ a fbf a é verdadeira sse para todo w”, se w’ est4 relacionado a
w”, entao « é verdadeiro em w”. De maneira semelhante, a clausula (x) diz que
num mundo w’ a fbf o é verdadeira sse existe um mundo w” em que w’ esta
relacionado a w” e « & verdadeiro em w”’.

2.1 Os sistemas K e KT

Uma vez conhecida a Seméntica de Kripke, podemos expor alguns sistemas
modais proposicionais. O mais simples deles é o Sistema K.® Nele, temos as
duas Regras de Inferéncia (US) e (MP)P), mais uma terceira regra que pode
ser descrita como:

N (Regra de Necessitagdo): se o é teorema, entdo Co também é um teorema.

A Regra de Inferéncia N diz que, caso «a seja um teorema, ou seja, caso «
seja sempre verdadeiro, o serd necessariamente sempre verdadeiro. Assim, as
Regras de Inferéncias do Sistema K sao:

(US): atalpi/p1 ... Bn/pn]
(MP): a,aa — fF S
N: o+ Oa

Como ja dissemos anteriormente, as logicas modais classicas s@o extensao do
Calculo Proposicional. Isso significa que todas as fbf validas no CP sdo axiomas
ou teoremas em qualquer l6gica modal classica, em particular no Sistema K. A
formulagao dessa Regra é a expressa abaixo:

(TAUT): se a ¢ uma fbf valida no CP, entdo « é um axioma.

5Em homenagem ao légico americano Saul Kripke (1940 - )

10



O Sistema K também possui um tnico axioma acrescido em CP, a saber, o
axioma (K). Esse axioma diz respeito a propriedade distributiva do operador
de necessidade e é o axioma minimo que se exige em qualquer sistema modal
baseado na Seméantica de Kripke. Sua formulagao é a seguinte:

(K): O(a — B) — (0o — 0OB)
Do axioma acima, podemos afirmar:

TEOREMA 1 O axioma (K) é valido em qualquer modelo M da Semantica
de Kripke

Prova. Suponhamos que para um modelo M qualquer, M F,» p; — ps para
todo w”, desde que w’Rw”, ou seja, pela condi¢ao (ix), M E, O(p1 — p2).
Suponhamos ainda que M F,~ p; para todo w”, que, novamente pela condi¢ao
(ix), nos garante M E,, Op;. Ora, como temos M E » p1 e M E» py — pa,
concluimos, por Modus Ponens, M E, ps, lembramos que tomamos para todo
w”, desde que W' Rw”, que, por (ix), nos forca M E,» Ops. Assim, se temos
M E, O(p1 — p2) e se temos também M E,, Op;, entdo forcosamente temos
M E, Ops. Em termos formais, pela condigdo (vii), podemos afirmar que
ME, O(p1 — p2) — (Op1 — Ops) para qualquer modelo M.

Antes de estudarmos os demais sistemas modais, devemos nos atentar a um
teorema importante em K, que usaremos nas demais provas dessa segao. Para
tanto, vamos usar o método de prova sintatica: a partir dos axiomas e Regras de
Inferéncia de K, deduziremos o teorema (K;). Isso é possivel porque o Sistema
K é um sistema correto e completo, ou seja, qualquer formula é teorema em K
se e somente se for valida semanticamente. ©

Usaremos freqiientemente nas demonstragoes uma regra crucial em CP, que
denominaremos Substituicio de Equivalentes, ou simplesmente FEq. A regra
é simples: se, em algum passo da demonstracao, tivermos « < [, podemos
substituir a por 8 a qualquer momento, pois « e 3 sao logicamente equivalentes.

Na prova sintatica a seguir, os ntmeros entre colchetes sao as etapas da
prova, enquanto as informagoes entre parénteses mostram quais foras as etapas,
axiomas ou regras usados para chegar ao teorema. A prova é a seguinte:

[1] pP1 < Py (DN)

2] Op1 < —-—0Opy ([1] [Op1/p1])
(3] O-p1 < —~=0-pr ([2] [-p1/p1])
[4] |:|—\p1 — —\<>p1 ([3], Defo, Eq.)

Assim, vale o seguinte teorema em K:

SExiste inumeras demonstragdes da corretude e completude de K (vide
[Creswell and Hughes, 1996]). Uma vez, entretanto, que o objetivo desse texto é uma
introdugao as logicas modais, nao nos extenderemos demonstrando a completude de todos os
sistemas aqui apresentados, para alcancarmos mais rapidademente o cerne de nossa questao,
a saber, os paradoxos modais.
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(K1)1 O=p1 < =0p1

E digno de nota que nesse sistema se p; for necessario, nao implica que p;
sera verdadeiro, ou seja: ¥x Op; — p1. A expressdo, entretanto, parece ra-
zoavel se tomarmos a idéia de necessidade epistemologica, como afirmar que
todo corpo terrestre cai, necessariamente, a uma aceleracao constante, que é
a gravitacional. Podemos provar que no Sistema K, M ¥, Op; — p; (lem-
brando que, como K é correto e completo, ou seja, Fk « sse Fg «). Para tanto,
é necessario mostrarmos um modelo que, por (vii), M F,, Op; mas M E, p;.
Tomemos, por exemplo, o seguinte modelo:

M = (W, R,P)
W = {w/7w//}
R={(,w")}
P, = {w"}

Temos, em M que w’ ¢ P;. Aplicando (i), temos M ¥,/ p;. Ja por (ix),
temos que M E, Op; se e somente se M F,» p; para todo w”, desde que
w'Rw"” . Mas em M ¢ o caso que w’Rw”, uma vez que (w',w”) € R. Além
disso, como w” € P; temos, por (i), que M E, py. Isso significa que em M,
M E, Op;. Ora, como haviamos mostrado que M [,/ p1, aplicando (vii),
temos que M ¥, Op; — p1, no modelo M acima determinado. Isso significa
que M ¥, Op; — p; nao é um teorema no Sistema K. Caso o queiramos como
teorema, devemos acrescenté-lo em K como axioma. Esse axioma é, em geral,
denominado axioma (T) (alguns denominam axioma (M)):

(T): Do — «

Acrescentando-se (T) no Sistema K, temos, por fim, o Sistema KT (para
alguns, simplesmente Sistema T). Uma caracteristica importante do Sistema
KT é que R é uma relacao reflexiva para todo M. Tomemos a seguinte definigao:

DEFINICAO 2 Num modelo M = (W, R, P), a relacdo R é reflexiva sse para
todo w’ em M, W' Rw'.

A definigdo acima e o axioma (T) nos for¢a concluir o seguinte teorema:
TEOREMA 2 Todo modelo M pertencente a KT, R é uma relagao reflexiva

Prova. Suponhamos um modelo M em que R é reflexivo e que M E_» p; para
todo w'Rw"”, que, por (ix), nos garante M F,, Op;. Mas como R é reflexiva,
sabemos que w'Rw’ e, em particular, M F,/ p;. Assim, temos que se M FE_,
Op1, entdo M F, p1 que, pela condigao (vii), ¢ o mesmo que M F,» Op; — p1.

Vimos que o axioma (T') néo é valido no Sistema K, embora (K) seja axioma
em KT, o que nos faz inferir que KT é uma extensdo pripria’ de K. Veremos,

"Conferir a segdo das LFI’s, em que as nogdes de extensdo, extensio prépria e demais
nogoes metaldgicas serao abordadas.
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na subsecao a seguir, dois importantes sistemas, S4 e S5, que, por sua vez, sdo
extensoes proprias de KT.

2.2 Os sistemas S4 e S5

Um grande problema surge entre o operado [J e o uso da expressao “é necessario”
na linguagem natural quando nos deparamos com miltiplas modalidades. Nao
usamos em linguagem natural, por exemplo, a expressao “é necessario necessario”,
a nao ser que queiramos mostrar o carater enfatico de “necessario”. Em logica
modal, por sua vez, é comum o uso de fbfs do tipo (O0p;. Alguns logicos, por-
tanto, tentando aproximar a linguagem natural das 16gicas modais, acrescentam
em KT o seguinte axioma:

4: Do — OO0«

O axioma (4) acrescentado em KT nos da o sistema denominado S4. Para
provarmos que (4) nao é teorema em KT, devemos encontrar um modelo em
KT que M ¥, Op; — O0Op;. Para isso, nesse modelo, por (vii), devemos ter
M E, Op; mas M ¥, O0p;. Ainda, por (ix), temos que M F,,» p; para todo
w”, desde que W’ Rw”. Também temos que M ¥, OOpy, por (ix), se e somente
se M E,» Op; para algum w”, desde que w’Rw”. Aplicando-se mais uma vez
(ix), temos que M ¥, p; para algum w”’, desde que w” Rw”’. Tomemos, por-
tanto, o seguinte modelo M:

M = (W, R,P)

W = {w/7w//7w///}

R= {(w/7w/), (W//,W//)7 (w///, w///)’ (w/7w//)7 (w//’w///)}
P, = {w/7w//}

Sabemos que uma relacao R é reflexiva se e somente se, para todo w’ em M,
w'Rw’. No modelo M, temos que w’, w” e w"”’ € W e, ao mesmo tempo, w’'Rw’,
W' Rw" e w"Rw"'. Tsso significa que R é reflexiva. Como ja demonstramos
anteriormente, todo modelo M em que R é reflexivo, ¢ um modelo de KT.
Além disso, como w’ € Py, temos, por (i), que M E, p;. Da mesma maneira,
como w” € Py, temos M Eyr p1. Como w'Rw’, w’'Rw”, mas w’' Rw'’, temos que
para todo w”’, M E,» pi1, desde que w’ Rw" e, por (ix), podemos afirmar que
M E, Op;. Entretanto, como v’ ¢ Py, temos, por (i), que M E,» p;. Ora,
mas w” Rw"’, o que significa que existe um w”’ que w” Rw’, mas M ¥, p1, ou
seja, aplicando (ix), temos M ¥,,» Op;. Isso também significa que existe um w”
que w’ Rw” mas M ¥, Opy, ou seja, por (ix), temos que M ¥, O0p;. Para
finalizar, como no modelo M acima, M F,, Op; mas M ¥, O0p;, temos, por
(vii), M ¥, Op; — OOp;. Dado que M é um modelo de KT, concluimos que
o axioma (4) nao é teorema em KT.

Ora, se o axioma (4) nao é teorema em KT, também ndo pode ser no
Sistema K, ja que S4 estende KT que, por sua vez, estende K.

Agora tomemos a seguinte definicdo de relagdo R transitiva em M:
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DEFINICAO 3 Num modelo M = (W, R, P), a relagdo R é transitiva sse
para todo ', W’ e W em M, se w Rw” e w”" Rw", entao w' Rw"".

A definicao acima implica o teorema:
TEOREMA 3 O axioma (4) ¢é teorema em M sse a relagdo R ¢é transitiva.

Prova. Suponhamos um modelo M em que R é transitivo mas nao vale 4, ou
seja, M ¥, Op; — OOp;. Dessa forma, temos, por (vii), que M F,, Op; mas
M E,, O0py. Por (ix), por sua vez, temos que M FE,, Op; sse para todo w”,
M E,» p1, desde que w’Rw”. Entretanto, por (ix) novamente, M ¥, O0p; sse
nao ¢ o caso que para todo w”, M ¥, Op1, desde que w’ Rw”. Do mesmo modo,
ainda por (ix), M E,» Op; sse ndo é o caso que para todo w”’, M ¥, p1, desde
que w'Rw”. Nao devemos esquecer, entretanto, que R é transitiva e, portanto,
W' Rw" . Assim, como ja haviamos afirmado que para todo w”, Mk, p1, desde
que w'Rw”, temos, em particular para w"”', M F,m» p1, o que contradiz o que
haviamos afirmado. Dessa forma, provamos por absurdo que num modelo M
vale o axioma (4) sse R é uma relagdo transitiva em M.

Uma importante propriedade em S4 é que os operadores modais [ e ¢
podem ser simplificados. Isso significa que podemos acrescentar ou diminuir
infinitamente o operador [J, por exemplo, de modo que:

0. ..Ooa = O«

Para provarmos essa regra, basta garantirmos que [p; < p; é teorema em
S4. A prova sintética é extremante simples e segue-se abaixo:

(1] Op: —0O0pr ((4)

2] Opr—p ((T))

3] OOp: — Opr ([2][Op1/pa])
[4] Op; < 0O0p;  ([1], [3], PCy)

Denominaremos o teorema acima demonstrado como (4;), pois ele sera
necessario nas provas seguintes. Assim, temos:

(41): Op1 < O0py

De forma semelhante, podemos provar que a mesma regra é valida para o
operador . Para tanto, é preciso demonstrarmos que ¢p; <« OOps é teorema
em S4. A prova, entretanto, ¢ um pouco mais extensa e, uma vez que essa é
apenas uma introdugao aos principais sistemas modais, nao nos delonguemos
com demonstragoes extensas, que, por sua vez, podem ser em grande parte en-
contradas em [Creswell and Hughes, 1996]. Desse modo, admitamos, por hora,
0 seguinte teorema em S4:

(42): Op1 < OOp1
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O teorema (43) mais a regra (US) nos garante a regra abaixo:
OO ... 0a =

Se em S4 expressoes como “é necessario necessario” pode ser resumida por “é
necessario”, em S5 miiltiplas modalidades simplesmente desaparecem, como ver-
emos a seguir. O sistema S5 ¢ formado acrescentando-se o axioma (5) no sistema
KT, descrito abaixo:

(5): Oa — OO«

Dissemos anteriormente, que S5 é uma extensao préopria do Sistema KT.
Podemos ir além, e afirmar que S5 é uma extensdo propria de S4. Como é
possivel se (4) ndo é axioma em S57 Isso porque (4) é teorema em S5, embora
5 nao o seja em S4.

Para demonstrarmos que (5) nao vale em S4, é preciso encontrar um modelo
M em S4 de modo que M, ¥ Op; — OOp;1. De acordo com (vii), portanto,
temos que M, E Op; mas M, ¥ OOp;. Ora, M, E Op; por (x) sse M, E py
para algum w”, desde que w’Rw”. Também M, ¥ OOp; sse, por (ix), existe
um w” em que M, ¥ Opy e w' Rw”. Por sua vez, M~ ¥ Op; sse, por (x), para
todo W', Mym ¥ p1, desde que w” Rw”'. Assim, tomemos o seguinte modelo:

M = (W, R,P)

W — {wl7w/l7w/ll}

R — {(W/7w/), (W”,w”)7 (u)///,u)//l)7 ((4‘)/7u}l/>7 (w//,w/”), (w/7w///)}
P, = {'}

Ora, como (w',w"), (W' ,w") e (W',w") € R, entdo w' Rw", w”’Rw" e W' RW" e,
pela Defini¢do 3, R é transitivo. Mas o Teorema 3 afirma que uma relagdo R
é transitiva sse em M vale o axioma (4). De forma semelhante, como (w',w’),
(W w") e (W ,W") € R, temos w' Rw', w”’Rw" e w"' Rw"”, pela Defini¢ao 2, R
é uma relagao reflexiva e, pelo Teorema 2, vale o axioma (T).

Ja sabemos que se num modelo M valem o axioma (T) e o axioma (4),
entao M é um modelo em S4. Temos, também em M, que w’ € Py e, portanto,
por (i), M E, p;. Ora, como w'Rw’, temos que M F, p; para algum w”
em que w'Rw” e, por (x), M F, Op;. Mas w"” ¢ Py e, por (i), M E,» p1.
Também w” ¢ P; e, novamente por (i), M ¥, p;. Como w” Rw”, w”’ Rw'" mas
w"” Rw', entdo ndo existe um w’”’ em que M E . p; e w”’Rw” ou seja, por
(x), M E,» Op1. Como, por sua vez, w'Rw”, temos que néo é o caso que para
todo w” M E,» Op; e, por (ix), concluimos que M ¥, OOp;. Como haviamos
considerado que M E,s Opi, temos, por (vii), que My ¥ Op; — OOp;y. Isso
significa que no modelo M acima valem o axioma (4), (T) mas nao vale (5).

Mostraremos, a seguir, que (4) é teorema em S5. Para tanto, consideremos
dois teoremas importantes em S5, para encurtar nossa demonstragao sintatica:

(51): Op1 < O0py
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(52): Op1 < O0py

Eis a demonstragao:

(1] O-p1 — —p ((T)[=p1/al)

2] p1—-O-m ([1], DN, Transp.)
B8] p1— O (12], Def,, Eq.)
4] Op1 — O0p, (13][Op1/p1])

5]  OOp1 < O00p:  ((51)[Ep1/p1])

6] Op; — O00p; ([4], [5], Eq.)

Podemos agora provar que em S5, multiplas modalidades desaparecem. Isso
significa que podemos acrescentar ou diminuir qualquer operador modal em
p1 que teremos o valor verdade do tultimo operador. Isso porque, como (4) é
teorema em S5, (41) e (42) também sdo, que, juntamente com (51) e (52), nos
garante a regra abaixo:

mmnz .. -mea = e, € {0, 0} 1<i <k, parai,keN.

Assim como demonstramos que em M toda relagdo R é transitiva se e somente se
em M vale o axioma (4), é possivel demonstrar que uma propriedade semelhante
vale para o axioma (5). Tomemos a seguinte defini¢ao de relacdo euclidiana:

DEFINICAO 4 Num modelo M = (W, R, P), a relacio R é euclidiana sse

para todo W', w” e W em M, se W' Rw” e w' Rw'’, entao w” Rw"'.

O que nos possibilita afirmar o seguinte teorema:

TEOREMA 4 Toda relagdo R em M ¢é euclidiana se e somente se em M vale
o axioma (5)

Prova. Suponhamos que R ¢é euclidiana e M E,, Op1, que, por (x), nos garante
que para algum w”, desde que w'Rw"”, M E_» p;. Tomemos entdo um w"’ de
modo que M ¥, p1 e w' Rw"”'. Como R é euclidiana, w'”’ Rw” e, como existe
um w”” de modo que w” Rw"" e M E,m py (a saber, w”), assim, por (x),
M E,m Op1. Ora, como R é euclidiana, também temos que w” Rw'’. Assim,
w"”"Rw" e obviamente w” Rw”’, que, por R ser euclidiana, nos garante w” Rw”.
Como M E,» p1 e w” Rw”, existe um w’”’ de modo que w” Rw"" e M & p1; por
(x), M Eyr Opy. Temos entdo que w'Rw”, w' Rw"'; M E,» Op1 e M Eym Opr,
ou seja, para todo w”, desde que w’ Rw”, M E,» Op1 que, por (ix), é o mesmo
que M E,» OO0p;. Assim, se M E,» Op1, entdo M F,» OOp; e, por (vii), temos
M Eyr Op1 — OO0y

ok >k

Notemos que em todos os sistemas que vimos entdo (K, KT, S4 e S4) in-
terpretamos o operador [J como necessidade epistmolégica, como afirmar que
todo corpo terrestre cai, necessariamente, & uma aceleragao constante, que é a
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gravitacional. Por outro lado, podemos tomar necessério e possivel no sentido
moral. Esse é o caso quando utilizamos a idéia de dever expressa, por exemplo,
na Declaracdo Universal dos Direitos Humanos, em que se diz que “todos os
homens devem agir em relagao uns aos outros com espirito de fraternidade”.
Tomemos agir fraternalmente como p;. Consideremos, por exemplo, o Sistema
KT. Dado que FxT Op; — p1, de Op; infeririamos p;. Isso significa que todos
os homens vivem, de fato, com espirito de fraternidade, o que é obviamente
falso.

Esse duplo sentido da expressao “é necessario que” fez com que muitos logicos
defendessem a importancia de separar a logica modal em duas grandes familias:
as légicas modais aléticas, que trata da necessidade epistemologica, e as logicas
modais dednticas, que trata da nocao de dever. O sistema que veremos a seguir,
O sistema D (de deontico), também é conhecido como SDL - Standard Dedntic
Logic (Logica Dedntica Padrao) - deu origem a intimeros sistemas deonticos, e
também a uma grande quantidade de paradoxos.

2.3 O sistema D

Vimos que o axioma (T) nao pode valer num sistema modal em que o operador
de necessidade seja interpretado como obrigacao, ou seja, necessidade moral.
Nesse sistema, nao seria desejavel que toda obrigagao moral fosse o caso, ou
seja, M ¥, Op; — p1. Outro axioma, entretanto, seria bastante desejavel, a
saber, de que toda obrigacao é possivel de se realizar, ou seja:

(Dp): Do — Oa ®

O axioma (Dp) acrescentado ao Sistema K dé origem ao Sistema D (de
Deontico). Esse Sistema tornou possivel a criagdo de intmeros sistemas modais
que tratam de logicas modais “morais”, conhecidas como légicas dednticas.

Podemos provar que (D) é um acréscimo ao Sistema K, para isso basta
encontrarmos um modelo M em que M ¥, Op; — Op;. Aplicando (vii), temos
que M E, Opy, mas M ¥, Op;. Ora, por (ix), temos que M kF,. Op; se e
somente se para todo w”, se W' Rw”, entao M E_» p;. De modo semelhante,
temos , por (x), que M E,, Op; se e somente se ndo é o caso que existe um w”
em que w' Rw” e M E,» p;. Desse modo, tomemos o seguinte modelo:

M = (W, R,P)
W= {u}
R=0o
P,=9

Como tomamos R = &, temos que w’ Rw”. Isso significa que é valido
afirmar que para todo w”, se w' Rw”, entdo M F,» p; e, por (ix), concltimos

80 indice 00 em (D) é para diferencia-lo de sua versdo em linguagem dedntica, como
veremos logo a seguir
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que M E,, Op;. Entretanto, nao é o caso que existe um w’ em que w’' Rw" e,
ao mesmo tempo, M E,» p1, que, por (x), deduzimos M ¥, Op;. Aplicando
(vii), temos que M ¥, Op; — Opy. Isso significa que o modelo M acima nao
satisfaz o axioma (Dp) e, portanto, (D) ndo é teorema no Sistema K.

Embora (D) nao seja teorema no Sistema K, podemos provar que é teo-
rema em KT. Segue-se, abaixo, a prova sintatica:

1] Opr—pm (T))

2] O-p1—-m ([1], [=p1/p1])
B8]  —=p1— -0O-p1  ([2], Transp.)
4 p1— -O-py ([3], DN)

5] p1— Op1 ([4], Defy)
[6} Op1 — O; ([1]7 [5]7 Sﬂ')

Como ja dissemos, em todo modelo M pertencente a KT, a relagao R é re-
flexiva. De modo analogo, temos a Definicao e o Teorema abaixos validos no
Sitema D:

DEFINICAO 5 Num modelo M = (W, R, P), a relacio R é serial sse para
todo w’ em M, ha um w” em que w’' Rw".

TEOREMA 5 Em todo modelo M pertencente a D, a relagao R é serial.

Prova. Tomemos um modelo M serial em que ndo vale (Dg), ou seja,
M ¥, Op; — Op1. De acordo com (vii), temos que M E,, Op; mas M E,, Op;.
Ora, (ix) diz que M E,, Op; se e somente se para todo w” M E,/ p1, desde
que w’Rw”. Mas R é uma relagao serial, ou seja, w’ Rw” e, portanto, M E_ p;.
Mas M ¥, Op; sse, por (x), para todo w” M E,» p1, desde que w’Rw”, o que
contradiz o que supusemos de inicio. Provamos, portanto, que em todo modelo
M, vale o axioma (D) se e somente se a relagdo R em M é serial.

ok >k

Para nao confundir-se com a idéia de necessidade epistémica das logicas aléticas,

utiliza-se o simbolo () em vez de 0. Assim, (Op; pode ser lido como “p; é

obrigatoério”. ?

Suponhamos, entao, uma SDL em que utilize a seguinte notagao:
® D1, P2, ...y Pn, ... SA0 proposicoes (n € N);

e w, w, w”, ... representam mundos possiveis;

e P, é o conjunto dos mundos em que p,, é verdadeiro.

e () e P sao os operadores dednticos “é obrigatorio” e “é permitido”

9A exposicio da logica dedntica bem como os simbolos adotados estio baseados na
obra [Chellas, 1980]. Em alguns momentos foram consultados [Prakken and Sergot, 1994],
[Garson, 2004] e [McNamara, 2006].
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Além disso, temos os modelos MM = (W, d, V), em que W é o conjunto dos
mundos possiveis; V é a funcao de valoragao para cada sentenga; e d é a relagao
de acessibilidade deontica, em que d(w) é interpretado como o conjunto dos
mundos que sao alternativas deonticas a w. A condi¢ao de verdade do operador
Oé
M E, Opr sse d(w) C Py

Utilizaremos P como correlato deontico de . A definicado de P é analoga aos
conectivos aléticos, de modo que:

Defp . Ppl Edf = O —p1

Podemos, entdo, reescrever o axioma (D), que garante que se p; é obri-
gatoério, entao é possivel:

(D): a — Pa
Em termos semanticos, basta garantir que d(w) # .

Tomemos, entdo, a definicdo de P. Podemos, a partir de (D), deduzir um
teorema importante de SDL, que denominaremos (D*). Eis a dedugéo:

1] Op1 — Pp (D))

2] Opr—-~-0O-m ([1] Defp)

B] ~(OprA==O-p1) (2], PCs, Eq.)
4] =(Op1AO-p1) ([3], DN)

(D*): =(Oa A O-a)

A importancia de (D*) é evitar os conflitos de obrigacoes, ou seja, fazer
como que nao seja 0 caso que uma mesma proposicao p; seja obrigatoria e ao
mesmo tempo proibida. Veremos que a maioria dos paradoxos dednticos ferem
esse axioma.

Pertence & SDL uma regra adicional, (ROK),que garante que uma proposi¢ao
é obrigatoria se for conseqiiéncia de uma série de obrigagoes. Em temos formais,
temos:

, (P2 APs A Apn) = 1
(ROK): (Op2 AOp3 A ... AQOpn) — Op1

Observe que pelo fato de utilizar a logica classica como logica subjacente as
SDL’s, é valida, em particular, a sentenga ((p1 — p2) Ap1) — p2, que é uma fbf
analoga a regra de Modus Ponens. Desse modo, podemos a partir de (ROK)
fazer a seguinte derivagao:

(1] ((pr = p2) Ap1) = p2 (MP))
2] (O(pr —p2) AOp1) — Op2 (1], (ROK))
B8] Ofp1 — p2) = (Op1 — Op2)  ([2], PCs, Eq.)

(n €N)
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Ou seja, temos a versao dedntica do teorema K:

Kp: Ola = ) = (Oa — OB).

Veremos, adiante, que algumas légicas deonticas utilizam também os ope-
radores aléticos O e ¢, como no caso das logicas contextuais. Temos ainda
as logicas temporais, que adicionam o indice t,, aos operadores e proposicoes.
Esses sistemas veremos quando forem apresentadas algumas solugoes propostas
aos paradoxos dednticos.
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3 Logicas da Inconsisténcia Formal

3.1 Introdugao

Um dos principais objetivos dessa pesquisa é compreender nocoes béasicas de
logica paraconsistente para, a seguir, verificar como sao apresentadas solugoes
paraconsistentes para paradoxos modais. As LFI’s - Logicas da Inconsiténcia
Formal (Logics of Formal Inconsistency) - sdo uma classe ampla e expressiva
de loégicas paraconsistentes que internalizam as nogoes béasicas de consistén-
cia e inconsisténcia em nivel meta-logico. Compreender essas nogoes e poder
formula-las em linguagem abstrata é o tema dessa subsegao. O artigo aqui
utilizado é [Carnielli et al., 2005b] e, referéncias adicionais a este artigo serao
explicitamente citada.

Uma das principais diferengas entre as logicas do tipo classico e as LFIs é
que, na primeira, nao ha distingao entre contradicao e formas de inconsisténcia.
A partir de uma contradi¢gao, tudo pode ser provado e o sistema, portanto,
trivializa. Ja as LFI’s sao as logicas que equilibram a equagao:

CONTRADIQAO + CONSISTENCIA = TRIVIALIDADE

Assim, nas LFI’s, ndo-trivialidade nao pode ser definida apenas como auséncia
de contradigao, pois nessa relagao esta pressuposto o conceito de consisténcia.
O minimo que se exige é permitir inconsisténcia em certas circunstancias e
garantir que o sistema ainda possa manter sua capacidade de realizar inferéncias
razodveis, ou seja, seja capaz de separar as proposi¢oes em dois conjuntos nao-
vazios: as derivaveis e as nao derivéveis.

Outra grande diferenca entre a logica classica e as logicas paraconsistentes é
que, nas légicas paraconsistentes, teorias contraditérias nao contém necessaria-
mente apenas sentencas falsas. Caso seja possivel um modelo em que sentencas
contraditorias sejam verdadeiras, entao, nesse modelo, havendo uma contradigao
em uma teoria, ainda sim podemos fazer certas inferéncias.

Se o problema da paraconsiténcia é admitir sentengas contraditérias como
verdadeiras, a paraconsisténcia estd relacionada as propriedades da negagao
em vez de recusar o PNC (Principio de Nao-Contradi¢do) como se costuma
interpretar. Para provarmos essas e outras teses aqui enunciadas informalmente,
daqui em diante trataremos essas nogoes em nivel meta-logico.

Tomemos For como um conjunto de féormulas, a e 6 como féormulas e I' e
A como subconjuntos de For. Assim, uma logica L é definida simplesmente
como uma estrutura da forma (For,IF), que contém um conjunto de férmulas e
relagoes de conseqiiéncia definidas nesse conjunto. Acrescentemos a essa logica
L as seguintes condigoes:

(Conl) « €T implicaT'IF o

(Con2) (AlFaeACT) implicaT Ik«
(Con3) (AlFaeTl,alkp) implica AT I- 3
(Con4) T'IF « implica g(T) IF g(a)

A primeira condi¢ao é denominada reflexividade, a segunda é monotonicidade e
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a terceira é chamada de condigao de corte. A dltima condi¢ao é denominada es-
truturalidade em que o simbolo € significa endomorfismo. Essa condigao equivale
sintaticamente & Regra de Substituicao Uniforme (US) (vide segao 1).

Assumiremos que a linguagem de qualquer logica L é definida pela assinatura
proposicional ¥ = {¥, },c., em que ¥, é o conjunto de conectivos de cardina-
lidade n. Assumiremos ainda que P = {p, : n € w} é o conjunto de variaveis
proposicionais (ou férmulas atomicas) que sdo geradas livremente a partir de
For usando X.

Qualquer conjunto I' C For é chamado de teoria de L. Se T" I o para todo
I', dizemos que o é uma tese dessa logica.

A partir de agora lidaremos com uma légica arbitraria L = (For,|F) em que
se escreve For usando uma assinatura que contém o conectivo — (negagio) e I+
satisfaz (Conl) - (Con4).

Seja I' uma teoria de L . Dizemos que uma teoria I' é contraditério em
relagdo a —, ou simplesmente contraditorio sse:

JaTIFa el IF —a)

Para cada formula o acima, podemos dizer que I' é a-contraditério. J& uma
teoria é trivial sse:
Va(T IF «)

Evidentemente, a teoria For é trivial, uma vez que, para todo «, a € For e, por
(Conl), temos que For IF . Além disso, como em uma teoria trivial vale I' IF «
para todo «, entao, em particular vale para —a. Assim, toda teoria trivial é
contraditoria. Entretanto, veremos adiante que a reciproca nao é verdadeira.
Outro conceito importante é o de explosdo. Uma teoria é explosiva sse:

VavB(T, a, —a Ik B)

Podemos demonstrar facilmente que se uma teoria é trivial, entao explode. Ora,
se ' é trival, temos V3(T I+ 3), substituindo « por 8. Tomemos I'' = {T', a, ~at}.
Como T C IV, por (Con2), temos que I'' I 8 p/ todo 3, ou seja, VavVB(T, «, - IF
3).

Também é possivel demonstrar que se uma teoria é contraditoria e explosiva,
entdo ¢ trivial. Se I' é contraditorio, temos Jo(T' IF a e T' IF =) Ainda, se T’
é explosivo, temos VaV3(I', o, —a IF 3). Como temos I' IF o e T', o, —ax IF S,
temos, por (Con3) que I', —~a I+ 3, p/ todo « e p/ todo 3. Do mesmo modo, de
I, —alF B el Ik —a, por (Con3), temos I' IF 3, p/ todo 3, ou seja, ' é trivial.

Nao podemos esquecer que definimos L como (For, ). Ora, como I’ C For,
por (Con2), podemos estender todas as defini¢gées acima para uma logica L.
Dessa forma, ja nos é possivel formalizar alguns principios ldgicos aplicados a
uma légica qualquer L:

Principio de Nao-Contradi¢ao (PNC)

ATVa(T ¥ « ou T' ¥ —a) (L é nao-contraditorio) (1)
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Principio de Néo-Trivialidade (PNT)
I3a(T ¥ «)(L é nao-trivial) (2)
Principio de Explosao (PPE)
VIVaVB(T, o, —a Ik B)(L é explosivo) (3)

O 1ltimo principio é também denominado de Principio ex Contraditione Sequitor
Quodlibet.

De acordo com as definigdes (1) - (3) acrescidas as demonstragoes anteriores,
podemos formular o seguinte teorema:

TEOREMA 6

(1) Uma logica ¢ trivial se e somente se for contraditoria e explosiva.

(2) Numa logica nao valem o Principio de Explosao e o Principio de Nao-
Trivialidade se, e somente se, nao vale o Principio de Nao-Contradicao.

As primeiras logicas paraconsistentes foram criadas idependentemente em
1948 por Stanislaw Jaskowsky e por Newton da Costa, em 1963. Para eles,
logicas paraconsisténcias sao logicas que possuem teorias contraditérias sem
contudo serem triviais. Para da Costa, uma logica é paraconsistente em rela¢ao
a — sse:

A3aIBCIFael o el K pB) (4)

E digno de nota que, de acordo com (4), uma logica paraconsistente nio rejeita
o Principio de Nao-Contradi¢ao (1), conforme haviamos citado anteriormente,
mas rejeita o Principio de Explos@o (3). Vejamos, a seguir, a definicdo de
Jagkowsky:

Ar3a308(T, o, ~a W () (5)

E evidente que (5) implica (4) por (Conl). Tomemos IV = {T', @, 7}, que, por
(5), nos garante que IV ¥ 3. Como a € I”, temos, por (Conl), I I a. Do
mesmo modo, como —« € I, temos IV |- . Ainda por (Con3) podemos concluir
que (4) implica (5). Sabemos, por (Con3), que A,T' ¥ 3 implica (A ¥ « ou
T',a ¥ 3). Tomemos A = T'. Assim, de (4) inferfmos que A, T ¥ 3, ou seja,
AW a,—a ou T, a,~a ¥ 3. Mas por (4), é impossivel que A ¥ a, ~a, ou seja,
nos resta afirmar que I, a, ma ¥ 3. Isso significa que (4) e (5) s@o equivalentes.

Outro conceito importante que foi citado no inicio dessa subsegio e que ainda
nao formalizamos é o conceito de consisténcia. Dadas as defini¢bes e teoremas
acima, podemos chegar a seguinte definigao:

DEFINICAO 6 Uma logica L é consistente se for explosiva e nio trivial, isso
é, se L respeita (2) e (3).

Logicas paraconsistentes sao inconsistentes porque hé o controle da explosao

de diversas formas. Logicas triviais também sao inconsistentes, conforme a
definicao acima. A diferenga entre logicas paraconsistentes e triviais é que as
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ultimas aceitam todo tipo de inferéncia, nao separando as proposigoes entre
derivaveis e ndo derivaveis. De acordo com a definigdo acima, acrescida de (4)
e (5), podemos formular uma nova defini¢ao de logica paraconsistente:

Uma logica é paraconsistente se for inconsistente e nao-trivial (6)

Essa definicao explica a diferenca entre logicas paraconsistentes e logicas do
tipo classico, como citado no inicio dessa subsecao. Loégicas do tipo classico
sdo consistentes, isso é, aceitam o Principio de Explosdo (2). Disso decorre
que de uma contradicao do tipo a e -, tudo se segue, trivializando o sistema.
Ja logicas paraconsistentes, por nao aceitar (2), mas somente (1) e (3), podem
aceitar certas inconsistencias sem trivializar o sistema.

*ok >k

Um importante conceito que sera nas subsegoes seguintes é o de equivalénciaen-
tre conjunto de formulas: ' e A s@o equivalentes sse:

Vae AT IFa) eVa e T(AIF «)

Em particular, as féormulas « e 8 sao equivalentes sse:

(alFB) e (BIF a)

Essas propriedades serdo denotadas por I' -HIF A e a HIF 3, respectivamente.
Uma légica L é minimamente trivializdvel quando tem um ntmero finito
de teorias triviais. Evidentemente, se uma légica é explosiva, ¢ minimamente
trivializavel. Logicas nao-explosivas podem ser trivializaveis ou nao.
Uma formula £ em L é uma particula bottom se pode, por si s6, trivializar a
logica, isto é:
VIVA(T,E I 5)

Uma particula bottom, quando existir, sera denotada por L. A notac¢do nao é
ambigilia porque duas particulas bottom quaisquer sao equivalentes. Se numa
logica a particula botton é uma tese, entao a logica é trivial.

A existéncia de particulas botom numa logica L é regulada pelo seguinte
principio:

Principio de Ex Falso Sequitur Quodlibet
RVIVE(T, € IF B)(L tem uma particula botom) (7)

Na subse¢ao seguinte, veremos logicas que nao respeitam (3) mas respeitam (7),
a saber, todas as LFI’s aqui apresentadas, o que mostra que ex contraditione
nao é necessariamente o mesmo que ez falso.

Analogamente & particula bottom, dizemos que uma férmula £ é uma particula
top quando se segue de toda teoria, ou seja:

VI(T I €)
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Denotaremos tal particula, quando existir, por T, que também nao é ambiguo.
Em uma logica qualquer, todas as suas teses sdo uma tnica particula top. E
interessante notar que, como I' I T, entdo, por (Con3): T, T I- a se e somente
se I'lF a.

Daqui em diante, uma féormula ¢ de L construida usando estritamente as
variaveis po . .. p, serda denotada por ¢(pg...p,). Essa formula depende apenas
das variaveis que ocorrem nela. Essa notagao pode ser generalizada por con-
juntos; como resultado, teriamos T'(pg . ..pn). Se Yo ...7n sdo formulas, entdo
©(Y0 - .7n) significa a substituigdo (simultanea) de p; por v; em @(po...pn)
(para i = 0 ...n). Analogamente, dado um conjunto de férmulas I'(pg ... pn),
escreveremos I'(pq ... ¢p).

DEFINICAO 7 Uma logica L tem uma negagio suplementar se ha uma for-
mula ¢(pg) de modo que:

(a) ¢(@) ndo é uma particula botom, para algum «;

(b) VIVaVS(T, o, () I+ 5).

Considere uma logica com uma negagao suplementar, denotada por ~. Pode-
mos entao definir uma teoria I' como sendo contraditoria em relacdo a ~ desde
que:

Ja(TFael lF~a)

Desse modo, uma logica L pode ser contraditéria em relacao a ~ se todas suas
teorias s@o também. Assim, uma logica que tem uma negacao suplementar deve
satisfazer o Principio de Nao-Contradigao em relagao a essa negacgao.

Uma vez definida a nogao de negacao suplementar, podemos enunciar uma
variagao de (3):

Principio de Explosdo Suplementar:
L tem uma negacao suplementar (8)

A disponibilidade de um tipo especifico de negagao suplementar faz com que
algumas logicas paraconsistentes possam recuperar a negacao cléssica.
Pode-se, ainda, considerar o correlato da definicao de negagao complementar:

DEFINICAO 8 Uma logica L tem uma negagio complementar se ha uma
formula ¢(pg) de modo que:

(a) ¢(@) ndo é uma particula top, para algum «;

(b) VIVa(T, o, IF p(«) implica T' IF p(a)).

Dizemos que L tem uma negacgao classica se tem algum conectivo de negagao
(primitivo ou definido) que é suplementar e complementar.

3.2 As LFI’s e os C-sistemas

Suponhamos o conjunto For de formulas e o conjunto I de implicagbes semanti-
cas e sintaticas. Dadas duas logicas L1 = (Fory, k) e L2 = (Fors, IFs), dizemos
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que L2 é uma extensdo linguistica (estrita) de L1 se Fory for um subconjunto
(estrito) de Fory. Dizemos que L2 é uma extensao dedutiva (estrita) de L1 se
Iy for um subconjunto (estrito) de IFo. Finalmente, se L2 for uma extensao
linguistica e dedutiva de L1, e se a restricao das relacoes de conseqiiéncia de L2
IF2 para o conjunto For fize-la idéntica a Ik ( ou seja, se Forqy C Forg e para
todo conjunto de formulas I', TU{a} C For; nos temos que I' IF2 asse I' IF ),
dizemos que L2 é uma extensdo conservativa de L1, ou simplesmente L2 é uma
extensio de L1 (e similarmente para extensao conservativa estrita). Em todos
esses casos, podemos dizer, de modo mais genérico, que L2 é uma eztensdo de
L1, ou que L1 é um fragmento de L2.

Daqui em diante, ¥ serd o conjunto dos conectivos A,V,— e o conectivo
unario —, enquanto P = {p, : n € N} é o conjunto de férmulas atomicas. For é
o conjunto de formulas geradas de P em X..

Analogamente, ¥° sera o conjunto obtido adicionando a ¥ o conectivo unério o,
e For® sera a algebra das féormulas de X°.

EXEMPLO 1 Considere uma logica dada pelas seguintes matrizes:

A 1 [T ]0
1 1 [ ]0
1/2 1/2 1/2 0
0 0 0 0
v [1T157] 0
1 1 1 1
ABRNARS
0 [1[%/5] 0
— |[1]151]0
T 1[50
1/2 1 1/2 0
0 1 1 1

1 0

1/2 1/2

0 1

em que tanto 1 quanto /5 sdo valores assertivos. O nome da logica acima
é Pac, apresentada primeiramente por Avron, em 1991. Em Pac, temos que
a, ~a F 3 para todo a e todo 8. Assim, Pac nao é uma logica controlavelmente
explosiva, embora seja paraconsistente, de acordo com os principios (4) e (5) da
subsecao anterior. Poderiamos, entretanto, adicionar uma negagao classica em
Pac a partir da matriz:
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7,
0

I E=1E=]

E evidente, pois, que essa negacao nao é definivel em Pac. Isso porque
considerando qualquer fungao de verdade das matrizes acima, caso tenhamos
1/, na entrada, obtemos sempre !/, na saida. Como conseqiiéncia, Pac nao
tem particula bottom (e ndo pode expressar a consisténcia das formulas, como
veremos a seguir).

Caso adicionemos a Pac uma negagao suplementar ou uma particula botom,
obtemos uma extensao conservativa de Pac, ainda paraconsistente, evidente-
mente, mas que tem algumas teorias explosivas interessantes: satisfaz os princi-
pios (VII) e (VIII). Em vez da negagao suplementar, podemos adicionar a Pac
um “conectivo de consisténcia” o como primitivo, que seguiria a seguinte fungao
de verdade:

(¢]
1 1
1/2 0
0 1

Essa nova logica é denominada LFI1, de acordo com o conjunto >° aqui
definido.

KKk

Logicas paraconsistente sao logicas que em certas condigoes nao pressupoem
consisténcia. Se entendermos consisténcia como aquilo que pode explodir na
presenca de uma contradigao, logicas como LFI1 podem expressar consisténcia
de uma férmula em nivel metalégico.

Em termos formais, considere um conjunto ()(p) de férmulas que dependam
apenas da variavel proposicional p. Esse conjunto satisfaz a exigéncia de haver
formulas « e § tais que:

(a) Ola),a kB
(b) O(a), ~a k5

Dizemos que uma teoria I' é fracamente explosiva em relagao a O(p) se:

VavB(T, O(a), o, ~a I+ B)

Uma logica L seré considerada fracamente explosiva quando houver um conjunto
O(p) de modo que todas as teorias de L s@o fracamente explosivas em relagao
a O(p)-

Podemos, desse modo, considerar uma variacao “fraca” do Principio de Ex-
plosao:
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Principio de Explosao Fraco

L ¢ fracamente explosiva em relacdo a algum conjunto (O)(p) (9)

Para cada formula «, o conjunto ()(a) expressara precisamente a consisténcia
de « relativa a logica L. Quando o conjunto for unitario, consideremos oa o
tinico elemento de (O(a), nesse caso o define um operador de consisténcia.

Desta maneira, definimos uma Ldgica da Inconsisténcia Formal (LFI) como
sendo uma logica L tal que:

DEFINICAO 9 Uma Ldgica da Inconsisténcia Formal (LFI) é qualquer 16gi-
ca na qual nao vale o Principio de Explosao (3) mas vale o Principio de Explosao
Fraco (9)

A partir dessa definigdo podemos chegar ao seguinte teorema:

TEOREMA 7

(i) Logica Classica ndo é uma LFI
(ii) Pac nao é uma LFI

(ifi) LFI1 ¢ uma LFI

Prova. Para o item (i), note que o Principio de Explosdo (3) vale em Logica
Classica.

Para demonstrar o item (ii), seja p uma férmula atémica e seja O(p) o conjunto
de todas as férmulas de Pac que dependem exclusivamente de p. Tomemos o
valor de verdade 0 para p e ! /5 para ¢. Desse modo, temos que O (p), p, ~p ¥ q,
invalidando (9).

Para o item (iii), admitamos consisténcia como sendo expressa pelo conectivo
unario o, de modo que O(a) = {oa}. Assim, para quaisquer valores de a e £3,
temos O)(a), @, ~a F 3. Ainda, se tomarmos p como tendo valor 1, inferimos
O(p), p,¥ B. De modo semelhante, tomando —p como 0, temos O(p), —~p, ¥ 3

KKk

Cabe aqui notar um interessante exemplo de LFI, axiomatizada a partir da
semantica de Kripke.

EXEMPLO 2

Seja X790 um conjunto de conectivos obtido a partir do acréscimo dos conecti-
vos unarios [ e ¢. Os conectivos A, V, — e — sdo interpretados de acordo
com a logica classica, enquanto [ e { seguem a interpretacdo proposta na
Semantica de Kripke (conferir se¢ao 2.1, clausulas (ix) e (x)). O modelo de
Kripke “degenerado” seria aquele em que todos os mundos estao relacionados
apenas com eles mesmos. Considerando qualquer modelo nao degenerado, é
possivel definir uma negagao paraconsistente —, de modo que — a =gy O e
o conectivo de consisténcia o pode ser definido como oo =40y o« — Uav
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Reciprocamente, considere o conjunto X°. A negacao —, agora do ponto de
vista das estruturas de Kripke, deve se comportar de modo idéntico ao conecti-
vo —, ou seja, tomando um modelo M, os mundos w’ e w”, e a relacao de
acessibilidade R, terfamos:

ME, —asse (Fw") (W RW" e ME )
Além disso, o conectivo de consisténcia seria interpretado como:
M E, oa sse M E, o implica (Vw")(se w'Rw” entao M E,» )

Nesse caso ainda é possivel redefinir os conectivos de 59, Ainda, pode-se
definir bottom L como: L =gy a A (- A or), para uma férmula o qualquer.
Também podemo tomar a negacdo classica ~ como: ~ a =g4ey @ — L. Os co-
nectivos modais podem, entao, serem definidos como $a =gy — ~ o enquanto
(e =def~ Q.

Esse argumento mostra que qualquer modelo nao degenerado da légica modal
pode ser naturalmente reescrito a partir do conjunto de conectivos de uma LFI.
E nesse sentido que as logicas modais sao tipicamente paraconsistentes.

ok >k

Suponhamos L1 e L2 como duas légicas definidas pelos conjuntos ¥ e ¥ re-
spectivamente, de modo que Y5 estende Y1 e Y5 contém o conectivo unério —
que nao pertence a 1. Dizemos que L2 é um C-sistema baseado em L1 em
relagdo a — (ou simplesmente um C-sistema) se:

(C)1 L2 & uma extensdo conservativa de L1;

(C)2 L2 é uma LFT tal que o conjunto ()(p) é um conjunto unitario {op};
(C)s a negagao nao-explosiva = ndo pode ser definida em L1.
(©)

4 L1 é nao-trivial

Isso significa que, se L2 é um C-sistema, entao a consisténcia em L2 pode
ser definida com uma formula ¢(p).

Todos os C-sistemas sao exemplos de sistemas logicos nao-contraditérios
—-paraconsistentes. Além disso, eles sdo capazes de suplementar negagoes e
particulas bottom, e ainda sdo baseados na logica proposicional cléssica. Como
veremos a seguir, a hierarquia das logicas C,,,1 < n < w sao claros exemplos de
C-sistemas baseados em logica classica.

Tomemos, mais uma vez, o conjunto 3. Para cada férmula «, seja oa uma
abreviagdo da formula —(a A —). A logica Cy = (For,F¢,) pode ser axiomati-
zada do seguinte modo:

Axiomas

(Ax1) a — (8 — a)

(Ax2) (@ = B) = ((a—= (B—7) = (a—7))
(Ax3) a— (B — (anp))
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(AX8) (0 —7) — (6 — %) — (@ B) —))
(Ax9) aV (o — f)

(Ax10) a V ~«

(Ax11) ~—a — «

(bel) o — (@ — (~a — f))

(cal) (caAof) — o(aAp)

(ca2) (caAof) — o(aV f)

(ca3) (caAoff) — o(a— f)

Regra de Inferéncia

(Mp) &2 P
p

Em geral, dado o conjunto de axiomas e regras de uma logica L, dizemos
que I' k7, « para dizer que h& uma prova em L de « a partir das premissas de
I'. Se I" for um conjunto vazio, I' é um teorema de L.

A légica C; é um C-sistema baseado em logica classica de modo que O(p) =
{op} = {=(p A —p)}. Agora suponhamos que a! abrevie a férmula —(a A —a)
enquanto a1 abrevia a formula —~(a” A =a™)!. Assim, para cada logica C; da
hierarquia C,,, 1 < n < w pode ser obtida assumindo O(p) = {p',...p'}. Isso é
equivalente a dizer que oav =45 a! A... A @' nos axiomas (bcl), (cal), (ca2) e
(ca3). E evidente, pois, que para cada logica C; ha um C-sistema baseado na
logica classica. Cabe destacar que cada propriedade de C; estende cada C; 1.

*kokk

NOTA 1 Suponhamos um conjunto de conectivos ¥4 que denota o conjunto X
sem o conectivo -, For, o fragmento de For correspondente. A Légica Cldssica
Positiva serd denotada por CPL™ e pode ser axiomatizada por (Ax1) - (Ax9)
e (MP). A Ldgica Cldssica Proposicional, CP, ¢ uma extensao de CP™T a partir
de 3, acrescentando (Ax10) mais a seguinte “lei de explosao™

(exp) a — (ma = f)

Essa axiomatizacao é esperada se tomarmos a definicado de negacgao classica
dada na subsecdo anterior. E evidente, pois, que numa logica L, que extende
CP™, um conectivo unario + de L é uma negagao classica sse valem (o V +a)
e (a@—= (va—pg).

CP também é uma extensao minimal consistente de C';. Um modo alter-
nativo de axiomatizar CP é acrescentando oa como axioma. Assim, de (bcl),
(MP) e esse novo axioma, obterfamos (exp)

KKk
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Na proéxima segao, trataremos de um importante sistema baseado na logica
classica, o sistema mbC e que, portanto, pode ser axiomatizado a partir de
CP™.

3.3 O sistema mbC

Introduziremos, nessa subsecao, o sistema mbC, a mas fraca LFI baseada em
Logica Classica.

DEFINICAO 10 Tomemos o conjunto %° de conectivos e a logica CPT. A
logica mbC ¢ garada de CPT em X°, acrescentando os seguintes axiomas:

(Ax10) oV ~«
(bel) ca — (a — (ma — f))

Tomemos Fmpc A importancia de (Ax10) é que, a partir dele, podemos usar
a denominada prova por casos, ou seja:

se (I'ya Fmbe B) e (A, —abmbe 8) entdo (I, A Fpbe 0)

Note que, embora (bcl) ja havia sido considerado na axiomatizagdo de C1, a
formula oo nao é mais uma abreviagdo de ~(aA-a). Em mbC, o é um conectivo
primitivo, de modo que o« é logicamente independente de sua abreviacao em C'.
A importancia de (bcl) é que, a partir de (MP), obtemos:

o, &, T« l_mbc ﬁ

Podemos traduzir a regra acima como “se « é consistente e contraditoério, entao
explode.” Claramente, a regra acima vailda o Principio de Explosao Fraco (9),
0 que nos possibilida afirmar que:

TEOREMA 8 mbC é uma LFI. Na verdade, ¢ um C-sistema baseado em CP

Prova. Observe que mbC é um fragmento de LFI1, que no Teorema 2 foi
demonstrado ser uma LFI. Além disso, sabemos que o principio (9) vale em
mbC. Sabemos ainda que mbC contém CP, légica em que — nio pode ser
definido. Assim, mbC é um C-sistema baseado em CP de modo que O(p) =

{op}.

NOTA 2 Embora usemos a expressao “Logicas da Inconsisténcia Forma”, men-
cionamos até entao o conectivo de consisténcia o. Todavia, mbC pode ter ainda
um conectivo analogodo de inconsténcia . Em geral, usamos a negagao cléssica
~ para definir esse conectivo, escrevendo oo =gep~ ov

ok

O preco a pagar pela paraconsisténcia é que necessariamente perdemos alguns
teoremas e inferéncias que dependem do “pressuposto de consisténcia”. Em
mbC, nio valem, por exemplo. as regra de reductio ad absurdum (redugdo ao
absurdo) e a regra transpositiva. Valem, porém, algumas formas restritas desses
teoremas, e modo que:
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TEOREMA 9 10
Em relagao a reductio:
(1) (A, B Fmbe @) e (I, B Fmbc —a) nao implica (A, I Fympe —5)
mas (' Fmbe 0a)) e (A, B Fmbe @) e (IL, 8 Fpe —a) implica

(Fa Aa II Fmbe _‘ﬂ)
(i) (A, =8 Fmbe @) e (II, 28 Fmbe —a) nao implica (A, Fype B)
mas (T Fmbe o)) e (A, 76 Fmbe @) e (I, =5 Fmpe —a) implica

(I, AT Fbe B)

Em relacao a transpositiva:

(i) @« = fFmbc 76 — —a

mas o3, — B Fmpc 70 — ~«
(ii) o — —\ﬁ JfémbC ﬂ — T

mas o3, — =0 Fmbe 0 — ~«
(iii) ma — B Fmbc 0 — «

mas o3, ~a — B Fmpc 70 — «
(iv) ~a — = Fmbc 8 —
mas of3, "a — 8 Fmpe 8 — T«

Esse teorema €, na verdade, uma instancia particular de um fendémeno mais
geral: admitindo o pressuposto de consisténcia, toda regra classica pode ser
recuperada num C-sistema.

Intuitivamente, contradicao pode ser vista como condigao suficiente para
inconsisténcia. Eis, abaixo, algumas relagoes entre o conectivo de consisténcia
e férmulas contraditérias em CP:

TEOREMA 10 Em mbC, valem as seguintes regras:
(i) @,~aFmbc "o

(ii) (@ A =a) Fmbc —0

(111) o |_mbC —\(Oé N _|Oé)

(iv) o Fpe ~(—a A @)

As reciprocas dessas regras nao valem em mbC.

O ultimo teorema atenta para o fato que logicas paraconsistentes podem
ter algumas assimetrias inesperadas. Observe algums exemplos interessantes de
assimetria:

TEOREMA 11 Em mbC:

(i) vale (o A B) FFmbe (BA )

mas nao vale =(a A 8) Ftmbe (8 A @)
(ii) vale (a V 3) AFmbc (B V @)

mas nao vale ~(a V ) HFmpc ~ (B V )
(iii) vale (a A =) HFmbe (o A @)

mas nao vale =(a A —a) HFmbe (—a A @)

1005 teoremas 8, 9 e 106 nao serdo demonstrados aqui, pois necessitariam das léogicas P!
e PI, que optamos nao colocar para nao estender essa se¢do, que é uma introdugdo as LFI’s.
Para verificar a demonstragdo completa, consultar [Carnielli et al., 2005a]
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(iv) se v V =y é uma particula top, entdo vale (o V =) Hmbc (8 V —5)
mas nao vale =(a V —a) dFmpe (B V —5)

k%

Vimos até agora axiomas, regras e importantes teoremas de mbC, mas ainda
nao oferecemos uma possivel seméantica a essa logica. Um exemplo de seméantica
paraconsistente foi apresentada em Pac e LFI1 (c¢f. Exemplo 1). Em mbC,
todavia, ndo vale a regra de Substituicdo Uniforme, como podemos observar a
partir das assimetrias citadas. Isso significa que sua seméantica nao sera vero-
funcional, ainda que podemos dar um exemplo de seméantica bivalorizada (e ndo
trivalorizada, como em Pac e LFI1). Considere, pois, a seguinte defini¢ao:

DEFINICAO 11 Seja 2 =ges {0,1} um conjunto de valores-verdades, em que
1 denota o valor “verdade” e 0 denota “falso”. A valoragdo de mbC é uma fungao
v : For® — 2 de acordo com as seguintes clausulas:

(i) v(eAB)=1ssev(a) =1ev(f) =1

(ii) v(a VvV B) =1sse v(a) =1 ouv(B) =1

(iii) v(aw — B) = 1 sse v(a) =0 ou v(B) =1
(iv) v(—a) = 1 implica v(a) =0

(v) v(oar) = 1 implica v(a) = 0 ou v(—a) =0

Em [Carnielli et al., 2005a], é demonstrado que a seméntica acima é ade-
quada a sintatica apresentada. Isso significa que I' Fpupe a sse I' Eppe @,
ou seja mbC é correto e completo. Como dissemos anteriormente, uma vez
que esse texto nao tem por objetivo um estudo aprofundado dos sistemas aqui
apresentados, nao demonstraremos a corretude e completudo dos mesmos.

Embora a seméntica bivalorizada acima simplifica a prova de completude de
mbC, ela nao é decidivel, ou seja, nao existe um algoritimo matemético que
possa decidir o valor de verdade de uma férmula ¢ qualquer. Para isso, pre-
cisamos considerar uma tradugao seméantica & mbC, de acordo com as seguintes
matrizes:

ANV i]iwv | F
Viv|lv | F
vi|iv|v | F
F|F|F|F
V|V ]v | F
Viv]|v]|w
v|wv|v|w
Flv|v|F
- |V |V I|F
Vi iv]|v | F
v v|ov | F
Flov|lv|w
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-1 | 72| 01 | 02
VIF | F |t |F
v | F v | F | F
F| T t t | F

em que V e v sao valores assertivos. Podemos interpretar o valor de verdade
v como “verdadeiro por omissao” ou “verdadeiro por evidéncia do contrario”,
enquanto V e F sado “verdadeiro” e “falso”. Observe que as matrizes para a
conjuncao, disjungao e negagao nunca oferem o valor V como resultado, ou seja,
nunca temos certeza sobre o valor de verdade de sentengas compostas. Além
disso, ha dois modos de interpretar os operadores = e o. A primeira possibilidade
de — é considerar o valor de verdade “verdadeiro por omissao” como “verdadeiro”,
obtendo “falso” na saida. Podemos ainda considerar que qualquer outro valor
diferente de “verdadeiro”, quando negado, se torna “verdadeiro por omissao”.
De modo correlato ocorre com o, em que o primeiro considera “verdadeiro por
omissao” apenas os valores cléssicos “verdadeiro” e ‘falso”, enquanto o segundo
considera falso todos os valores-verdade.

ok

A importancia de mbC aqui apresentado se mostrara na subsecao 4.4, em que
se esboga uma versao dedntica de mbC, que parece resolver grande parte dos
paradoxos dednticos apresentados em 4.3. Os C-sitemas vistos na se¢ao ante-
rior sera crucial para a solugao paraconsistente do Paradoxo de Chisholm, como
veremos a seguir.
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4 Paradoxos Modais

4.1 O Paradoxo da Cognoscibilidade

Essa secao trata do Paradoxo da Cognoscibilidade, também conhecido como
Paradoxo de Fitch. ' Como dissemos anteriormente, o tema central dessa
pesquisa é o estudo de paradoxos modais. Nesse sentido, faremos uma constru-
¢ao minusciosa do paradoxo para, entao, mostrar algumas das solugoes propostas
na literatura.

O texto a seguir é uma apresentagao do Paradoxo de Fitch em sua ver-
sdo proposicional, baseada em [Carnielli et al., 2005a] e [Costa-Leite, 2005]. E-
xiste, entretanto, a versao de primeira ordem do paradoxo, como descrita em
[Brogaard et al., 2004]. Essa versao, por sua vez, é bastante complexa e difi-
culta inicialmente uma solugao paraconsistente ao paradoxo, como proposta em
[Carnielli et al., 2005a]. Dado que nosso interesse reside em solugdes paracon-
sistentes para paradoxos modais, foi dada prioridade a formulagao proposiconal
do Paradoxo de Fitch. Em alguns pontos especificos, por sua vez, consultou-se
[Brogaard et al., 2004].

Veremos que, para [Costa-Leite, 2006], a linguagem do paradoxo nao é ape-
nas a légica modal proposicional, mas uma linguagem gerada pela fusao de
duas linguagens modais: a logica modal alética com o operador { e uma logica
epistémica com o operador K. De qualquer modo, para formularmos o para-
doxo, é necessario apresentar dois principios légicos importantes: O Principio
Verificacionista e o Principio de Nao-Onisciéncia.

KKk

O conceito de verificagdo aparece constantemente em Filosofia. Os positivistas
logicos, por exemplo, tém como principio que uma proposicao tem significado
se e somente se for verificavel.

Ha diferentes modos de formular o Principio Verificacionista, por exemplo:

e Todas as proposigdes podem ser conhecidas (i. e. sdo conheciveis)

e Se uma proposigdo é verdadeira, entdao pode ser conhecida (i. e. é con-
hecivel)

Em termos formais, podemos ignorar os quantificadores e anunciar o princi-
pio a partir de um conjunto de um conjunto dos operadores classicos ¥ =
{—,A,V, —} acrescido dos operadores modais ¢ e K. Desse modo, teriamos:

(VP): a — 0K«

Ilde Acordo com J. Salermo, Church seria o verdadeiro autor do Paradoxo de Cognoscibil-
idade, uma vez cita um artigo de Fitch sobre o paradoxo em 1945, quando ainda nao havia
sido publicado. Além disso, nesse artigo, Fitch faz uma referéncia andonima a alguém que o
conduzira na elaboracdo do paradoxo, o que tudo indica ser Church. Por essas razoes que J.
Salermo sugere designar o paradoxo de Paradoxo de Church-Fitch. (cf [Costa-Leite, 2005])
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O Principio Verificacionista é o ponto crucial na formulagao do Paradoxo de
Fitch pois, como veremos, a partir dele seremos obrigados a negar o Principio
de Nao-Onisciéncia.

De modo correlato, hé diferentes modos de formular o Principio de Nao-
Onisciéncia. Eis duas deles:

e Nem todas as proposigoes verdadeiras sao conhecidas
e Uma proposi¢ao qualquer é verdadeira e nao é conhecida

Podemos, novamente, ignorar os quantificadores e anunciar esse principio
com a linguagem acima estipulada. Assim, teriamos:

(NO): aN—-Ka

O teorema acima é intuitivamente muito razoavel, pois como é possivel am-
pliarmos nosso conhecimento, isso significa que ha muitas proposi¢oes que nao
conhecemos; em outras palavras, o agente epistémico nao é onisciente.

Veremos a seguir que, muito embora os principios acima mencionados pos-
suem fortes razoes para serem teoremas numa légica do operador K, eles nao
podem valer simultaneamente.

ok >k

Antes de apresentar o paradoxo, devemos saber qual é a minima logica modal
epistémica necessaria para formula-lo, ou seja, quais sdo os teoremas e regras
de inferéncia necesséarios para contextualiza-lo. Fitch, em seu artigo publicado
em 1967 pelo “Journal of Symbolic Logic”, diz:

“If * is a truth class witch is closed with respect to conjunction elimination, them
the propositional (p&— * ), which asserts that ¢ is true but not a member of *
(where ¢ is any proposition), is itself necessary not a member of *”.

Fitch estda assumindo um operador epistémico qualquer (designado por *)
em que vale a eliminacao de conjuncgao. Além disso, o operador é de “classe
verdade”, o que significa dizer que se temos *«a, entao temos «, pois é bastante
razoavel conhecermos somente proposicoes verdadeiras. Assim, de acordo com
a linguagem por nos estipulada, terifamos como teoremas:

TE: K(anB) — (KaAKp)
KE: Ka—a

Fitch segue que, admitindo esses dois teoremas, temos que caso a proposi¢ao
p&— * ¢ & verdadeira para o operador *, entdo ela necessariante nio vale para
esse operador. Ou seja, o teorema de Fich pode ser escrito, em nossa linguagem,
como O-K(a A —~Ka)

Como podemos chegar a esse teorema a partir de T e K& ? Para isso, uti-
lizaremos duas regras validas em qualquer logica modal classica. A primeira é a
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Regra de Necessidade, que garante que caso « ¢ um teorema, entao « é necessari-
amente um teorema, ou seja, o é necessario. A segunda diz respeito & propria
definicao de necessidade e possibilidade, que afirma que se uma proposicao é
necessariamente falsa, entao nao pode ser verdadeira. Formalmente, teriamos:

N: Regra de Necessidade: Se a é teorema, entao o também é teorema
Ki: O-a — 0o 12

Feitas as devidas consideragoes, podemos, entao, demonstrar o teorema de
Fitch. Consideremos, como sugerido por Fitch, que conhecemos a proposigao
a A = Ka. Concluiremos, por absurdo, seu teorema. Eis a demonstragao:

1] K(p1 A—-Kpy) (hipotesis)

2] Kpi AK(=Kp1) (1], Kf)

3] Kp (12)

[4] K(-Kp1) ([21)

[5] —Kp (4], TF)

6] Kpi A-Kp (31,[51)

[7] —K(p1 A —Kpq) ([1] - [6], reductio ad absurdum)
8] O-K(p1A—-Kp1) ([7], N)

9] —OK(pi A-Kp1) ([8], K1)

Por hora, nao encontramos paradoxo algum. O paradoxo ocorre ao admi-
tirmos (VP). Tomemos, entdo, a proposi¢do a A K« como uma instancia
particular de a. Terfamos:

[10] p1 — OKp, (Vp

[11]  (p1 A—~Kp1) — OK(p1 A —~Kp1) ([10][p1/p1 A ~Kp1])
[12] —=OK(p1 A—-Kp1) — —(p1 A—Kpy) ([11], Transp.)

[13]  —(p1 A—~Kp1) (191, [12], (MP))
14] p1— Kp, ([13],PCs)

Do ponto de vista intuitivo, temos, em [13], que proposi¢des verdadeiras
sao sempre conhecidas, o que nao é muito razoavel, uma vez que h& muitas
proposigoes que sao verdadeiras e que nao conhecemos. Jé do ponto de vista
logico, [13] afirma que o conceito de conhecimento e de verdade séo equivalentes,
pois admitimos, em T, que Ko — «, o que nos forcaria concluir que Ko « «
¢é teorema.

Além do paradoxo tornar inocua o operador epistémico K, hé claramente
uma contradi¢do, pois [12] é a negacao do Principio de Nao-Onisciéncia (NO).

Veremos a seguir algumas das solugoes possiveis ao paradoxo. A solugao
semantica proposta em [Costa-Leite, 2006] ¢ considerar duas relagoes de aces-
sibilidades diferentes para os operadores K e ¢. A solucdo paraconsistente

120bserve que o teorema TX & a versao epistémica do axoma (T). K; ja foi demonstrado na
subsecao 4.1, valido para o Sistema K e todas as suas extensoes. Por sua vez, Kg( é a versao
epistémica de K2, que também é teorema no Sistema K, cuja demonstragao é demasiada longa
para aqui colocarmos (cf. [Prakken and Sergot, 1997]). N é a Regra de Necessidade também
admitida em 4.1.
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apresentada em [Carnielli et al., 2005a] mantém a contradi¢do, sem trivializar
o sistema. A solugao intuicionista nega alguns teoremas cléssicos, como DN e
PC,.

4.1.1 Solugao Intuicionista

Como vimos na segdo anterio, a logica intuicionista nega (Ax11), a saber,
-—a — « e, em particular, nao aceitam o teorema classico DN. Isso porque
para os intuicionista, ha uma nitida diferenga entre provas concretas e por ab-
surdo, pois nas primeiras demonstramos o teorema « a partir de um conjunto
I', enquanto no segundo caso demonstramos simplesmente —=—a, ou seja, que é
impossivel a nao ser o caso, mas nao deduzimos a propriamente.

Essa restricao sintatica torna um namero razoavel de teoremas em CP in-
validos. Um exemplo disso é PCy, pois para os intuicionistas:

(e N=p) ¥ (a— f)

Note que na derivagdo acima nao podemos mais passar de [13] para [14],
evitando o colapso do operador K. Temos, todavia, uma versao mais fraca de
[14], a saber, @« — ==K «, de acordo com a derivagdo a seguir:

(13]  =(pr A=Kp1)  ([9], [12], (MP))

[14]x  p1 (hipotesis)

[15] —Kp; (hipotesis)

[16]  p1 A=Kpy ([14], [15])

171 —-—Kpy ([13], [15], [16], reductio ad absurdum)

(18]  p1— ——Kp ([14], [16])

Para os intuicionistas, diferentemente de [14], [18] é bastante razoavel, pois
afirma que é impossivel encontrarmos valores de verdade que nunca serao co-
nhecidos. Note, todavia, que [13]| ainda entra em contradi¢do con (NO). Esse
impasse pode ser facilmente resolvido se tomarmos a segunda possibilidade de
formalizar o Principio de Nao-Onisciéncia, de modo que:

(NO)*: =(a — Ka))

dissolvendo, assim, o paradoxo. Veremos, a seguir, sua solu¢ao paraconsis-
tente.

4.1.2 Solugao Paraconsistente

Para demonstrarmos como é possivel uma solugao paraconsisten ao Paradoxo
de Fich, consideremos uma logica Ci”. Para garantirmos a validade do Meta-
teorema da Deducdo, introduziremos Ci’ em duas partes. Daqui em diante,
consideremos ¥°U o conjunto de conectivos obtido de ¥° adicionando o conec-
tivo unario [J. A X°F-algebra das formulas geradas por P sera denominada
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For°B,

(1) A légica modal Cif definida por ¥°F ¢é obtida de Ci adicionando os
sequintes axiomas (O; corresponde a K e Oy a T):

(01): O(e— §) — (Do — Of)

(Os): Do — «

mais a regra de necessidade:

o
Necl) —
(Necl) =

(2) A légica modal Cil definida por ¥°5 ¢é obtida de Ci adicionando os
aziomas (O1) e (1) mais a sequinte regra de necessidade:

« .
(Necl) T estipulada por '_CioT Q.

Além disso, tomemos a seguinte defini¢ao:

DEFINICAO 12 Ci7 satisfaz o Metateorema de Deducéo, o que é possivel
provar por casos no modelo (W, R, {v,, }uew), em que:

1. W é um conjunto nio vazio (de mundos possiveis)

2. R C W x W é uma relacao (de necessidade) entre os mundos possiveis
que é reflexiva;

3. paracadaw € W, v, : FO’/‘OD[T]z é um mapa que satisfaz a valoragao Ci

acrescentando: v, (Oa) = 1 sse v, () = 1 para todo w’ € W, desde que

wRwW'.

Uma vez que cada valoragao v, satisfaz a valoracao dada pelos axiomas de
Ci, entao:

Vy(~ a) =1sse v,(a) =0
para cada formula o € For°"Y, em que ~ é considerado a negacéo forte ~ o =4 ¥
(—a A o) de Ci. Desse modo, podemos definir o operador de possibilidade ¢
do seguinte modo:

<>Ot =def™ O~ «a
para toda formula a. Assim temos, como seria esperado:

v, (Oa) =1 sse v/, () = 1 para algum w’ € W, desde que wRw'’

Dada a estrutura de Kripke 9 = (W, R, {v, }wew), um mundo w em W

e uma formula «, escrevemos M, w Ik « para dizer que v,(a) = 1. Assim,
podemos reescrever as clausulas de 9t de um modo mais intuitivo:
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I) M, w Ik p sse v,(p) = 1, para todo p € P;
II) M,wlk (A B) sse MwlFaeMwlkG;
I1IT) Mwlk (aV ) sse MwlkaouMwl g
V) M,w Ik (o — B) sse M,w k¥ o ou M wlk gG;

) M, w W a implica M, w IF —a;

I) M, w IF == implica M, w Ik «;

II) 9, wlkoa sse M, w k¥ a ou M, w k¥ —aq;

VIII) M wlF—oasse M wlkaou M w ik —aq;

IX) M, w IF Do sse para todo w’ € W, desde que wRw', M, w’ IF a.

E ainda podemos inferir as seguinte clausuras:

(X) Mwlb~ asse M, w W a;
(XI) 9M,wlF Qa sse para algum o’ € W, desde que wRw’, M, ' I+ a.

O acréscimo do conectivo unario K a logica acima apresentada, dificultaria a
clareza da demonstracao que se seguird. Como ja foi dito, o operador modal K
possui as mesmas exigéncias de [J. Assim como podemos substituir X por [0 no
argumento de Fitch, também podemos assumir uma versao alética do Principio
Verificacionista (VP), que diz: se uma proposicao é verdadeira, entdao é uma
verdade possivelmente necesséaria, ou seja:

(AT): a — OUa.
Dada a nova légica Ci”, substituiremos o operador — por ~, que possui as

mesmas propriedades da negacao classica (— serda a negagao paraconsistente).
O argumento se estende abaixo:

9] ~ OO(p1A ~ Op1)

[10] p1 — OOp: (AT)

(1] (p1A~DOp1) = OO(piA ~ Up1) ([10][er/p1A ~ Op1])
[12] ~ OO(piA ~Opy) =~ (;mA ~0Op1)  ([11], Transp)

[13]  ~ (p1A~0Opy) ([91,[12], (MP))
(14] p1 —0Ops ([13],PCs)

que, somando-se o axioma T, torna in6cuo o operador .

Veremos agora que, diferentemente de KT, a logica modal Ci” evita o co-
lapso de [0 mesmo admitindo a tese alética (AT). Isso significa que em Ci”,
dado (AT) como teorema, existe uma proposi¢ao a de modo que o — Oa néo
é um teorema. Esse nao é o caso de KT, como vimos acima.

A prova que se segue é contrutiva: construiremos uma estrutura de Kripke
M = (W, R, {v,}wew) para Cil de modo que cada instancia de (AT) ¢ vélida
em 9. Portanto, basta encontrar uma formula « e um mundo w € W de modo
que M, w IF o mas M, w ¥ Do

Seja W = {w1,...ws} um conjunto que contém seis mundos e seja definida
a seguinte relaggo R C W x W:
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1.1. wyRw; para todo ¢ € {1,...,6}
1.2. woRw; para todo i € {2,4,5}
1.3. w3Rw; para todo ¢ € {3,5,6}
1.4. w;Rw; para todo i € {4,5,6}

Agora fixemos uma variavel proposicional p e seja P+ = PU {~¢q : q € P}.
Para cada 1 < i < 6 definimos um mapa v; : P4[r] como se segue:

2.1. v;(¢) = 1 para todo q € P, q # p;

2.2. v;(—q) = 0 para todo q € P, q # p;

2.3. Z(p):v(—\p)—lparaZ—lel—E);
2.4. vi(p)=1lewv;(—p)=0parai=2ei=4;
2.5. vi(p) =0 e v;(—p) =1 parai=3ei=6;

Os sfmbolos M, LI e — denotarao os operadores Booleanos de conjuncao, di-
junc¢@o e complemento, respectivamente. A prova se segue abaixo:

Para cada i = 4,5,6 € possivel estender o mapa v; definido como o mapa
For°B[r] do seguinte modo:

3.1 vi(ogq) = —(vi(q) Mvi(—q)), para g € P;
3.2. vi(~a) = —v;(a), para o ¢ P;

3.3. v;(oa) =1 para a ¢ P;

34. vi(aNAp) =vi(a )I_Ivl(ﬁ);

3.5. vi(aV B) = vi(a) Uuv(B);

3.6. vi(a — B) = —vi(a) Uvi (B);

3.7. v;(Oa) = v ().

Para i = 2 e i = 4 € possivel estender o mapa v; definido como o mapa
For°B[r] usando as clausulas 3.1 a 3.6 acima e:

3.8. vo(Ha) = va(a) Mug(a) Mos(a);
3.9. v3(0a) = v3(a) Mus(a) Mog(a).

E possivel estender o mapa v; definido como o mapa ForOD[r] usando as
cldusulas 1 a 6 acima e:

3.10. v1(Oa) = v1(a) Mua(a) Mosg(a) Mog(a) Nos(a) Mog(a).
Para demonstrar que 9 satisfaz (AT), devemos considerar:
seja o € For°D, e seja i = {1,2,3}. Entdo:

4.1. v;(a) = 1 implica v;j(a) = 1 para alguma j > i desde que w; Rwj
4.2. v;(o) = 0 implica v;() = 0 para alguma j > i desde que w; Rwj
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O modelo descrito acima é exatamente um modelo 99T em que se adiciona o
principio (AT) em Cil que evita o colapso de [J, ou seja, o esquema (o — Oev)
nao é provado na logica resultante. A demonstragao de todas as valoragbes acima
estipulada é demasiada extensa e complexa, mas em [Carnielli et al., 2005a]
pode-se encontra-la.

E desse modo que é possivel solucionar o Paradoxo de Fitch usando LFI.
A partir da versao alética de (VP), contruimos uma logica em que ha a logica
proposicional classica adicionada dos operadores [J, o e ~. Essa logica evita o
colapso de [, dissolvendo, portanto, o paradoxo.

Essa solugao é um grande incentivo para pensar um uso das LFI’s nos para-
doxos dednticos, como veremos nas se¢oes adiante.

4.1.3 Solugao Seméantica

Suponhamos duas linguagens modais, uma alética L; = (3¢, For®) e uma
epistémicae Ly = (X5, ForX), em que X9 = {—, A, V, =, 0} e K =< = AV, —
, K >. A linguagem resultante da fusdo de ambas é definida como a unido de
todos os construtures. Veremos que, na logica resultante dessa fusao, é possivel
manter o Principio Verificacionista e o Principio de Nao-Onisciéncia.

Consideremos a logica modal proposicional classica K e a logica proposicial
modal epistémica KT1. A fusdo do sistema axiomatico de K e KT1 sera
denotado por K @ KT1, em que vale os teoremasTH, K& N e K, além de
(VP) e (NO)

Do ponto de vista seméantico, o enquadramento que deve ser usado de acordo
com o argumento de Fitch é obtido pela fusao dos modelos de Kripke:

DEFINICAO 13 F,@ Fy, = (W, R, P), em que:
1. W é um conjunto de mundos possiveis;
2. R é a relacao de acessibilidade para ¢;
3. P é arelagao de acessibilidade reflexiva para K.

F; = (W,R) é um enquadramento para a logica modal K, enquanto Fy =<
W, P > é um enquadramento para a logica epistémica KT1. Se os enquadra-
mentos sao uma fusao de modo que F1® Fo =< W, R, P >, entao ha um contra-
modelo baseado nessa fusao em que nao vale o Paradoxo de Fitch. Eis o modelo:

My & My = (W,R,P,V), em que:
W — {w/’w//’w///};

w/Rw//,w/Rw///;

W' Pw" e P é reflexiva;

PCR;

V(ie) ={w' "}

Para demonstrar que no modelo acima valem (VP) e (NO), consideremos,
primeiramente, que se em w’ vale «, também deve valer 0 Ka. Ora, se temos
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M E,» a e ainda w” esta relacionado apenas com ele mesmo, temos entao que
M E,» Ka. Assim, temos que existe um w”, tal que w' Rw” e M &£, Ka, o
que nos forca concluir que M F,» OKa. Assim, temos que M E, a — 0K«

Além disso, temos que w’ Pw'”’, o que nos for¢a concluir que M ¥, Ka
apesar de « ser o caso em w;. Isso significa que M E, -Ka e M E, «a, ou
seja, em w; vale (NO).

%3k

As trés solugoes vistas até aqui mercem algumas consideragoes. Na solugao in-
tuicionista, por exemplo, ha simplesmente a reformulagao de (NO), como uma
forma de evitar o paradoxo, sem contudo justificar porque a primeira formulagao
seria pior que a dos intuicionistas. Ja a solugao paraconsiste simplifica a seméan-
tica exigida, atribuindo a versdo alética de (VP) e, mais uma vez, o paradoxo
nao mantem em sua formulacdo inicial proposta por Fitch. A solucdo semén-
tica, por outro lado, mantém (NO) e (VP) como formulados por Fitch, mas é
necessario ainda justificar por que ha duas relagoes distintas de acessibilidade e
quais seriam as implicagoes sintaticas nessa mudanga.

Na segao seguinte, veremos uma série de paradoxos dednticos, e suas possiveis
solugoes usando as mais diversas logicas.

4.2 Paradoxos Deodnticos

Apesar do conceito de paradoxo ser muito proximo ao termo latino contradictio,
o primeiro é usado em logica formal em sentido muito mais amplo. Alguns
paradoxos nao chegam a uma contradigao e sao, na realidade, apenas imprecisoes
formais, uma vez que a formalizacao de um argumento parece concluir algo que
nao existe em linguagem natural. '3

Vejamos o seguinte paradoxo:

[1]  Voceé deve manter sua promessa.
[2] Se vocé nao mantiver sua promessa, deve desculpar-se
[3]  Vocé ndo manteve sua promessa.

Tomemos p;: manter uma promessa; ps: desculpar-se. O argumento acima
pode ser formado do modo abaixo:

1" Op

2 —p1— Ope

[3]7 —P1

[ Op2 (12, [3]’; (MP))

Imaginemos, portanto, um mundo w’ acessivel a w tal que, em w, temos que é
obrigatorio manter uma promessa e desculpar-se. Isso significa que, num mundo

130s paradoxos a seguir podem ser encontrados em [Prakken and Sergot, 1994] ou mesmo
em [Prakken and Sergot, 1997].
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ideal w’, as pessoas mantém uma promessa e mesmo assim desculpam-se, o que
parece estranho. Prakken e Sergot denominam essa situacao de “estranheza
pragmatica’.

Ainda que alguns paradoxos nos causem apenas uma estranheza, em outros
podemos encontrar situagoes muito mais dréastica. Esse é o caso, por exemplo,
do Paradoxo do Assassino Piedoso, como podemos observar abaixo.

[1]  E proibido matar
[2]  E obrigatorio matar sem sofrimento.
[3]  Alguém matou.

Tomemos, agora, p;: matar; po: matar sem sofrimento. Sabemos que matar
sem sofrimento pressupOe matar, em termos formais ps — p;. Vejamos, entao,
a formulagao do argumento e sua extensao, utilizando as regras de inferéncia
(ROK) e (MP).

[1]7 O—p1

[2]7 Op2

B m

4] p2—m

5] Op2— Op1 (4], (ROK))
6] Ops ([2, 5, (MP))
7" OpiAO=-p1 (1], [6])

Em [7]) temos claramente duas obrigacoes conflitantes, que fariamos concluir
que é obrigatorio matar e, a0 mesmo tempo, ndo matar. Ainda que nao seja uma
violagao do Principio de Nao-Contradigéo, [7]’ é contraditorio com D*, que diz
justamente que é impossivel que duas obrigagoes sejam conflitantes. Chegamos,
assim, evidentemente a uma contradigao.

Um terceiro paradoxo semelhante ao acima é o denominado Paradoxo do
Assassino Comedido. Vejamos sua formulagao:

[1]  Nao se deve matar a testemunha do crime.
[2]  Se matar a testemunha do crime, deve-se oferecer um cigarro.

Sabemos, ainda, que em geral é contravencional oferecer cigarros. Acrescen-
temos uma segunda regra:

[3] Nao se deve oferecer cigarros.
Consideremos p;: matar a testemunha do crime; ps: oferecer cigarro. Imag-

inemos que o assassino viole a primeira regra e resolva matar a testemunha. A
versao em linguagem formal do argumento segue abaixo:
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[1]’ Oﬁpl

2] p1— Op2

B O-p2

4 m

5 Opa ([2, [47, (MP))
6] Op2AO-p2 (3], [5])

Contradizendo, mais uma vez, D*. Uma variacao desse mesmo paradoxo
seria:

[1]  E proibido ter cachorros.
[2]  Se tiver cachorros, deve-se fixar uma placa.
[3] E proibido ter placas.

Observemos o argumento acima com mais cuidado. E evidente que [2] regula
[1] e que [1], por sua vez, é a obrigacdo principal do argumento, que deno-
minaremos de obrigagdo primaria. [2] é um obriga¢ao secundaria.

E o que seria, portanto, [3]? Oras, [3] ndo é uma obrigagdo condicionada,
o0 que nos faria supor que é uma obrigagado primaria. Mas [1] também &, o que
nos faz concluir que [2] (pois regula [1]) é inconsistente com [3].

Para elucidar esse ponto, tomemos um argumento cujas as duas primeiras
proposigoes sao uma variante do Paradoxo do Assassino Piedoso.

[1]  E proibido ter cachorros
[2]  Se tiver cachorros, deve ser poodle.
[3]  E proibido ter poodle.

Aqui, sabemos que [1] e [2] s@o consistentes, pois [2]| regula [1]. Mas sabemos,
todavia, que [3] é inconsistente com [2]. Isso se torna evidente se notarmos que
uma proposigdo [4] estd pressuposta: se alguém tem poodle, entdo tem um
cachorro (analogamente, no Paradoxo do Assassino Piedoso, pressupde-se que
se alguém matou sem sofrimento, entdo matou).

Formalizemos, pois, o argumento acima. Veremos que, diferentemente do
Paradoxo do Assassino Piedoso, ndo serd nessessario usar (ROK) para se de-
parar com uma inconsisténcia. Dados p;: alguém tem cachorros; py: alguém
tem poodles.

1 O-m

2] p1— Ope

B O-p2

4] p2—m

[5]7 D2

6] p1 ([4]’, [5’, (MP))
7" Op2 ([2', [6]’, (MP))
B Op2AO=p2 (3], [7])
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E digno de nota que o paradoxo se mantém caso tomemos p; como verdadeiro
em vez de po, ou seja, no caso de haver cachorros. Para tanto, basta substituir
na linha [5]’ pa por p1, e o resto se segue inalterado.

Uma formulagao semelhante do mesmo paradoxo seria:

[1] A porta deve ser pintada de vermelho.
2] Se a porta nao for pintada de vermelho, deve ser deixada sem pintar.
[3] A porta nao deve ser deixada de pintar.

E evidente que se alguém pinta a porta de vermelho, entdo nao deixou de
pintar a porta, o que garante que [3| é conseqiiéncia de [1]. Além disso, [1] e [2]
sdo consistentes, pois [2] regula [1]. Podemos observar, entretanto, as clausulas
[1] a [3] sdo um conjunto inconsistente.

Para isso, tomemos p;: pintar a porta de vermelho; po: deixar de pintar a
porta. Suponhamos que alguém deixou de pintar a porta. Teremos:

[1]7 Op1

2 —p1 — Op2

[3]’ O—p2

[ po

[5]7 pP1 — P2

6] p2— —p1 ([5]’, Contrapositiva)
[7]7 N ([4]7, [6],7 (MP))

B8] Op2 (21, [7), (MP))

O Op2AO-p2 (3], [8])

De modo semelhante, é possivel supor uma situagao em que ha duas obri-
gagoes primarias e duas secundéarias. Nesse caso, se torna mais claro que, inde-
pendente da proposi¢ao que tomarmos verdadeira, o paradoxo se mantém.

Imaginemos uma reuniao de cipula em Reykjavik que estejam presentes
Reagan e Gorbachov. Se alguém tiver alguma informacao perigosa, é melhor
nao contar para ambos. Agora, caso conte para um dos dois, deve-se contar
para o outro. Eis o argumento:

1] Nao se deve contar a Reagan.

2] Nao se deve contar a Gorbachov.

3] Se contar a Reagan, conte a Gorbachov.
4]  Se contar a Gorbachov, conte a Reagan.

Assumamos p;: contar a Reagan; ps: contar a Gorbachov. Imaginemos que
se tenha escolhido contar a Gorbachov, ou seja, p; é verdadeiro. Teremos, assim:
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[1]’ O—p1

[2]7 O—p2

B8 p1— Opa2

4’ p2— Om

[5]7 D2

6] Op ([4], 5], (MP))
(7" Opr AO-p1 (2, [6])

E ainda que escolhemos contar a Reagan, basta substituirmos no argumento
acima py por p;. Continuaremos, do mesmo modo, violando D*.

No argumento acima, uma situagao problema seria supor que alguém con-
tasse ao mesmo tempo para Reagan e Gorbachov. Como as duas obrigagdes sao
primarias, seria impossivel saber qual obrigagao foi violada.

Ainda que esse modelo parega fisicamente impossivel, podemos criar uma
variacao desse mesmo paradoxo. Para isso, imaginemos as seguintes recomen-
dacoes de uma guia de moda:

[1]  As calgas ndo devem ser vermelhas.

[2] A jaqueta ndo deve ser verde.

[3] Se as calgas forem vermelhas, a jaqueta deve ser verde.
[4] Se a jaqueta for verde, as calgas devem ser vermelhas.

Caso alguém vista calcas vermelhas com jaqueta verde, nao saberia qual
obrigagao priméria esté violando.

O qultimo paradoxo que veremos também esbarra em uma contradi¢ao, mas,
diferentemente dos anteriores, ndo viola (D*). Veremos, ainda, que sua formal-
izacao necessitard de inclusao de mais simbolos légicos. Eis o argumento:

[1]  Woody e Mia néo devem se conhecer.

[2]  Se Woody e Mia se conhecerem, eles devem se abragar.
[3] Woody e Mia se conheceram.

[4] Woody e Mia nao podem se abragar sem se conhecerem.

No argumento acima, precisaremos acrescentar o conectivo alético ¢ e, com
isso, estender a seméantica apresentada na subsecao anterior. Isso é evidente
em [4], pois é fisicamente impossivel que duas pessoas se abracem sem se co-
nhecerem. Assim, tomemos agora o modelo 9 = (W, f,d, V), em que f(w), é
interpretado como alternativas aléticas ao mundo w. A condigao de verdade do
operador [ é:

M E,, Opy sse f(w) CPy
Os teoremas que serdao tomados aqui como validos sdo exclusivamente os do

Sistema K que, como vimos anteriormente, é o sistema minimo modal alético.
A definicao de ¢ nao sofre alteragoes.
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A relagdo que existe entre d(w) e f(w) é garantir que d(w) C f(w), o que
valida o seguinte teorema:

(Dg): Op1 — Op1

O que é extremamente razoavel, uma vez que s6 devemos fazer aquilo que
é fisicamente possivel. Para formular o paradoxo, entretanto, precisaremos de
um teorema dedntico D, diretamente derivado de (ROK). Eis o teorema:

(D1): (Op1 A Opz2) — O(p1 A p2)

Agora tomemos p1: Woody e Mia se conhecem; po: Woody e Mia se abracam.
Veremos, abaixo, a formalizacao do argumento bem como sua extensao, que nos
levara a uma manifesta contradigao:

1 O-m

2] p1— Op2

[3]7 b1

M =0(p2 A —p1)

5" Opa2 (2, [3’s (MP))
6] Op2AO-p1 (11, 151"

(7" (Op2 AO=-p1) = Op2 A—p1)  (Dilp2/p1, —p1/p2])
B Of(p2 A—p1) (6l, 17", (MP))
O = O(p2A-p1) ([4]; Do)

Diferentemente do argumento anterior, o argumento acima nao chega a um
conflito de obrigagdes. O que ocorre, na verdade, ¢ uma manifesta contradi¢ao
nas linhas [8]" e [9]". Se por um lado, Woody e Mia néo devem se abragar sem
se conhecerem, eles devem também se abragarem mesmo sem se conhecerem.

Os paradoxos dednticos aqui apresentados serao minusciosamente explorados
na secao seguinte, em que trataremos das solugoes propostas na literatura.
Dedicamos, todavia, uma unica secdo ao Paradoxo de Chisholm, importante
paradoxo dedntico que nao possui uma solugao definitiva.

4.3 O Paradoxo de Chisholm

Um dos primeiros paradoxos dedénticos, o Paradoxo de Chisholm possui intimeras
formulagoes e igualmente solugoes diversas, porém nenhuma definitiva. Algumas
delas sao bem conhecidas, como a solugao temporal ou mesmo a solugao diadica,
€cOmo veremos na secao seguinte.

O paradoxo consiste em um conjunto de proposi¢oes que, em linguagem na-
tural, s2o aparecentemente coerentes mas que, ao formalizamos, esbarramos em
obrigacoes confitantes. O paradoxo de Chisholm é, na verdade, um caso partic-
ular da maioria dos paradoxos dednticos que vimos até entdo. Eis o paradoxo:™

14 A formulagio que se segue é baseada em [Duc, 1997]. Ha, entretanto, diversas formulages,
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[1] Jodo nao deve engravidar Maria.

[2] Na&o engravidar Maria obriga Jodo a néo se casar com ela.
[3] Engravidar Maria obriga Jodo a se casar com ela.

[4] Joao engravida Maria.

Tomemos p;: Joao engravida Maria; po: Jo@o se casa com Maria. As
proposigoes [1] e [4] seriam facilmente formalizadas, de modo que teriamos:

1] O-p1
[4]’ D1

A obrigagdo condicional [2], por sua vez, pode ser formalizada de dois mo-
dos: “—p; — O—po” (férmula que usamos nos paradoxos anteriores), ou ainda
)
“O(=p1 — —p2)”. Quais das duas férmulas ¢ a mais conveniente? Consideremos
o seguinte teorema valido nas SDL’s:

(D2): =p1 — (p1 — Op2)

Se substituirmos —p; por p; e —ps por po, teriamos a féormula
9
“p1 — (=p1 — O—p2)”, cuja expressao entre parénteses é nossa segunda op¢ao
em formalizar [2]. Ora, isso significaria que p1, ou seja, [4]’, seria o primeiro
termo da implicagio, que faria com que [2] fosse conseqiiéncia de [4], o que
intuitivamente nao é verdadeiro. Ficaremos, portanto, com a segunda opg¢ao.
De modo semelhante, podemos formalizar [3] como “p; — (Op2” ou
“O(p1 — p2)”. Tomemos, entao, um terceiro teorema em SDL:

(D3): O—p1 — O(p1 — p2)

O que faria com que [3], em nossa segunda opgao, fosse consequéncia de [1],
0 que é, mais uma vez, intuitivamente falso. Escolhemos, nesse caso, a primeira
opcao. Eis as duas proposicoes formalizadas:

2] O(=p1 — —p2)
B p1— Op2

Lembremos que a versao dedntica do axioma K é sempre valida na SDL:
(Kp): O(p1 — p2) = (Op1 — Op2)-

Mostraremos, abaixo, o argumento inteiro formalizado seguido de seu desen-
volvimento que, ao final, fere o teorema D*.

como em [Prakken and Sergot, 1994| e [Prakken and Sergot, 1997].
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[1]’ Oﬁpl

2] O(=p1 — —p2)

B p1— Op2

4 m

B Op2 ([3], [4], (MP))

6] O(=p1 — —w2) = (O-p1 — O—p2) Kpl-p1 / p1, w2 / p2])
7" O-p1 — O—p2 ([2], [6]", (MP))

B O-p2 (A7, [7, (MP))

9" Opz2 A O—p2 ([5], [8]; (MP))

Na segao seguinte trataremos das possiveis solugoes aos paradoxos dednticos.
Com relagao ao Paradoxo de Chisholm, veremos a solucao temporal, contextual
e diatica. Na terceira secao, dedicada exclusivamente as LFI’s, mostraremos
um esboco de uma solugao usando LFT’s.

4.4 Possiveis Solugoes

Essa secao trata de algumas solugoes possiveis aos paradoxos apresentados na
secao anterior. Veremos que nao existe uma solucao definitiva, ou melhor, nao
existe um sistema deodntico que seja capaz de resolver todos os paradoxos.

O que faremos, por conseguinte, é, em cada subsegao, apresentar cada um
desses sistemas logicos, mostrando rapidamente sua seméntica, sua sintaxe e
em que paradoxos pode ser aplicado. Os sistemas aqui tratados sdo: temporais,
nao-monotonicos, diadicos e contextuais.

4.4.1 Lobgicas Temporais

Grande parte das obrigacoes sao efémeras. Em particular, o que é obrigatorio
em um certo mundo possivel varia conforme o tempo.'®

Vimos até agora modelos da forma 9 = (W, d, V') para as logicas dednticas
padrao. Nesses modelos nao existe uma funcao que determine as obrigagoes no
tempo. Para isso, podemos imaginar o tempo como uma série de momentos sem
inicio nem fim descrito, por exemplo, pelo conjunto abaixo:

Z={..,-2-1012,..}

As relacoes antes e depois sao representadas por “<” e “>".

Para inserir a nogao de tempo no modelo padrao acima, consideremos uma
fungao w de Z em um conjunto de mundos possiveis momentaneos. Podemos,
desse modo, considerar a relacao de identidade histérica: os mundos w e w’ pos-
suem a mesma historia no momento ¢, representado simbolicamente por w ~; w’,
somente no caso em que sao identicos até ¢. Em termo formais:

15A apresentacio a seguir é baseda principalmente em [Chellas, 1980], e alguns teo-
remas presentes em [Prakken and Sergot, 1997]. Os paradoxos sdo todos retirados de
[Prakken and Sergot, 1994] e [Prakken and Sergot, 1997].
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w o~y W sse w(t') =W () para todo t/ < t

Desse modo, a relagao R entre mundos possiveis pode ser relativizada em
funcao do tempo. Dizemos que w’ é uma alternativa deodntica a w no tempo t
somente se w e w’ sao historicamente idénticos em ¢. Formalmente, teriamos:

R;: se wRiw', entdo w ~; W'.

As sentengas atdmicas também séo indexadas pelo conjunto Z. Assim, P;(n)
é o conjunto dos mundos em que p,, é verdadeiro no tempo t. A seguinte condi¢ao
é dada a P:

Pi(n) : se w(t) = w(t), entdo w € Pi(n) sse w’ € P(n)

Nesse novo modelo, as sentencas tomarao um valor de verdade de acordo
com o par < wp,t > de mundos e instantes. Isso significa que escreveremos
M Fcw> p1 para dizer que p; é verdadeiro no mundo w no instante ¢t. As
principais condigoes de verdade do modelo sao:

MEcut> p1ssew € Py(n), (n € N)
M Ey> Op1 sse para todo w’' € M, desde que wRw', ME 1> P21

Com respeito ao operador (), nada muda em relagao & SDL. Precisamos
nos atentar, todavia, que um teorema é agora interpretado como valido se for
verdadeiro para todo ponto < w’,t > em todo modelo 9.

Veremos como a logica temporal pode solucionar o primeiro paradoxo dedn-
tico aqui apontado, a saber, de que devemos comprir uma promessa mas caso
nao cumpramos, devemos nos desculpar. Tomemos p;: manter uma promessa;
po: desculpar-se. A formalizacao temporal do argumento seria:

[1] " Op (1)

(2] =p1(2) = Op2(3)

(B —p1(2)

[4] Op2(3) (12, 3", (MP))

Nao ha, portanto, a “estranheza pragmética” que ocorria ao formalizar o
argumento usando as SDL’s. Isso porque no instante 1 vale (Op; mas nao Ops,
que s6 vale a partir do instante 2, quando vale —p; e a obrigacao primaria Op;
foi violada. Assim, nao existe nenhum modelo em que somos obrigados a manter
uma promessa e, ao mesmo tempo, se desculpar.

Se a “estranheza pragmatica” é facilmente resolvida no argumento acima,
podemos tomar uma variagao do mesmo argumento sem a variavel tempo. Para
isso, imaginemos uma situacao a respeito de cercas de uma casa de campo.
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[1] E obrigatorio ndo haver cerca.
[2] Se houver cerca, a cerca deve ser branca.
[3] Ha uma cerca.

Suponhamos p;: nao ha cerca; ps: a cerca é branca. A formalizagao tempo-
ral do argumento seria:

1 O-pu(1)

2] pi(1) — Op2(1)

[3]’ p1(1)

[4  Opa(1) (21, 3], (MP))

E o indice (t) se tornaria indécuo. O mais grave é que a “estranheza prag-
matica” se manteria. No melhor dos mundos, vale tanto (O)—p; com Ops2, ou
seja, nao deve haver cerca e, ao mesmo tempo, a cerca deve ser branca.

Dos paradoxos apresentados na segao anterior, é evidente a presenca do
tempo no Paradoxo de Woody e Mia, basta nos atentarmos para os tempos
verbais em “se conhecer” e “se “conheceram”.

Para formalizar o paradoxo, entratanto, sera necessario acrescentar os conec-
tivos aléticos [0 e ¢ num modelo temporal. Esses operadores representariam
as nogoes de necessidade e possibilidade histéricas, de modo que valeriam as
seguintes condigoes de verdade:

M E-y> Opy sse para todo w em M, desde que w ~; w', ME 4> P
M Ecy > Op1 sse para algum w em M, desde que w ~; W', M Ec 1> D1

Os teoremas da se¢ao anterior continuam valendo desde que indexados pelo
tempo. Usaremos (¢) e (') para os teoremas que sdo véalidos em qualquer tempo.
Teremos, portanto:

Do) Opi(t) — Opa(t')
Dir): (Op1(t) A Opa(t')) — O(p1(t) Ap2(t'))
Kiy: O-pi(t) < ~Opi(t)

Para desenvolver o argumento precisaremos, todavia, de dois teoremas es-
pecificos desse sistema. Uma vez que [J representa necessidade historica, é bem
razoéavel que aquilo que seja necessario num momento, também seja no futuro.
Formalmente:

Dgy): Opi(1) — Opi(t), para todo ¢ > 1

Esses quatro teoremas serao necessarios para dissolvermos o Paradoxo de
Woody e Mia com a variavel tempo. Tomemos p;: Woody e Mia se con-
hecem; ps: Woody e Mia se abracam. Diferentemente do que fizemos até entao,
nao demonstraremos toda as etapas do desenvolvimento. Dada a complexidade
dos novos teoremas acima apresentados, expor todas as etapas do argumento
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o tornaria extremamente longo, o que dificultaria a compreensao. Eis abaixo a
formalizacao simplificada do argumento e de seu desenvolvimento:

1y O-m(1)
[2]7 p1(2) - QP2(3)
B p(2)
[ =0(p2(1) A =pi(1))
B O=(p2(1) A—pi(1)) (14], K1)
(6] O=(p2(3) A =p1(3)) (I5], Do)
(777 =0(p2(3) A —p1(3)) (6], Ki(r))
8 = O P203) A—pi(3)) (17, Do)
O Opz2(3) (12, 3, (MP))
[10]"  Op2(3) A O—-p1(1) ([, 19r)
11" (Op23) AO=p1(1)) —
O(p2(3) A =p1(1)) (D1 [p2(3)/p1(t), =p1(1)/p2(t")])
(12] O(p2(3) A =pi(1)) ([xop, [11]°, (MP))

Em primeiro lugar, podemos observar que nao ha contradigao nas linhas [8]’ e
[12], pois se tratam de variaveis diferente: na primeira temos p;(3) enquanto na
segunda p1(1). Além disso, o sistema infere tudo o que intuitivamente é valido.
Temos em [12]’, por exemplo, que é obrigatorio Woody e Mia se abragarem e
que nao se tivessem conhecido no passado. Por outro lado, nao é obrigatério
que Woody e Mia se abracem sem se conhecerem, como concluimos em [8], pois
isso seria fisicamente impossivel.

Ainda que néao haja contradicao no paradoxo acima utilizando logica tempo-
ral, podemos tomar uma variagao do mesmo paradoxo. Para tanto, suponhamos
o conjunto de regras recomendadas para quaisquer pais que morarem em Lon-
dres.

[1] As criangas nao devem andar na rua.

[2] Se as criangas andarem na rua, entdo devem andar do lado esquerdo
da rua.

[3] As criangas estao andando na rua.

[4] E impossivel as criangas andarem do lado esquerdo da rua se elas
nao estiverem andando na rua.

Suponhamos, pois, p;: As criangas andam na rua; po: As criangas andam

do lado esquerdo da rua. A formalizacdo e a extensdo desse novo argumento,
que nos levara a uma contradigao:
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1] O-m(1)
2] pi(1) — Op2(1)
[3]’ p1(1)
[ =0(p2(1) A—pi(1))
5 Opa(1) ([2, [3], (MP))
(6]  Opa2(1) AO=pi(1) ([1p, [5])
(7" (Op2(1) A O—p1(1))
— Op2() A=p1(1)) Dy lp2(1)/p1(t), ~p1(1)/p2(t)])
8" Ofp2(1) A=pi(1)) (6], [7’; (MP))
O O @201) A=p1(1)) (4], Do)

E temos novamente uma contradigdo nas linhas [8] e [9]’.

A logica temporal dedntica pode ser uma forte candidata a dissolver o Para-
doxo de Chisholm. Nao precisaremos, contudo, dos operadores [1 e ¢ como no
argumento acima. Utilizaremos apenas o teorema Dy, valido em qualquer
l6gica dedntica temporal padrao.

Tomemos, novamente, p;: Joao engravida Maria; ps: Joao se casa com
Maria. Eis a formalizacao temporal:

1y O-pi(1)
2] O(=p1(2) — —p2(3))
B p1(2) — Op2(3)
[4]7 p1(2)
(5] Op2(3) (13’ [4], (MP))
6] O(=p1(2) — —p2(3))
= (O p1(2) = Op203))  (Dil=p1(2) / pa(t), =p2(3) / p2(t)])
(7" O-p1(2) = O-p2(3) ([2], [6], (MP))

Como seria esperado intuitivamente, inferimos em [5]” que é obrigatorio Jodo
se casar com Maria. Além disso, ndo héa conflitos de obrigagbes porque néo
conseguimos inferir ()—p2(3). Para isso precisariamos ter (O)—p1(2) e, por Modus
Ponens em [7]', inferirmos ()—p2(3). Isso nao ocorre porque a obrigacao de
Jodo ndo deve engravidar Maria vale até o instante (1). A partir do instante
(2), quando Jodo engravida Maria, a obrigagdo néo tem sentido e, portanto, nao
temos O—p1(2).

Ainda que o Paradoxo de Chisholm parece se dissolver em logicas temporais,
também podemos tomar uma versao do mesmo paradoxo sem a variavel tempo.
Suponhamos a seguinte situagao:

[1] Nao deve haver placas

[2] Se néo ha cachorros, entao nao deve haver placas.
[3] Se ha cachorros, entao deve haver placas.

[4] Ha uma placa.

Consideremos pp: héa placas, pa: ha cachorros. Usaremos em [2] e [3] as
formulas OQ(—p1(1) — —p2(1)) e p1(1) — Op2(1), pelas mesmas razodes descrita
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na segao exclusiva ao Paradoxo de Chisholm. Vejamos o desenvolvimento do
paradoxo:

1 O-pi(1)
2] O(=p1(1) — —=p2(1))
B pi(1) — Op2(1)
[4]7 pi(1)
(5" Opa(1) (131", [4]", (MP))
6] O(=p1(1) — —p2(1))
— (O=p1(1) = O=p2(1))  (Dypy|=pi(1) / pi(t), =p2(1) / p2(t')])
7" O-p1(1) = O—pa2(1) ([2], [6]", (MP))
8 O-pa(1) (ar, [7, (MP))
9" Op2(1) A O-p2(1) ([51', [8]", (MP))

Concluimos, em [9]’, que é obrigatorio no tempo (1) haver cachorros e nao
haver cachorros. Isso significa que temos obrigagoes conflitantes, pois ocorrem
ao mesmo tempo.

Vimos, portanto, que a logica temporal dedntica soluciona muitos paradoxos
dednticas mas que em geral possuem uma variagao em que o tempo nao esté
presente. A subsec@o a seguir tratard das logicas diddicas e de como podem
solucionar o paradoxo de Chisholm.

4.4.2 Lobgicas Diadicas

Os paradoxos deonticos fizeram com que muitos logicos acreditassem nao ser
possivel formalizar a nogdo de compromisso com o operador monadico (). Su-
geriram, assim, um novo operador diadico ()(/), em que O(«/fB) é interpretado
como “é obrigatério a na circunstancia de 8”. Obrigagoes incondicionais podem
ser definidas como:

Qa =g O(a/T)

Em que T simboliza qualquer tautologia. Antes de axiomatizarmos uma
logica deontica diaddica, é importante retomarmos as SDL’s e mostrar uma
outra forma de axiomatizé-las, com uma tunica regra de inferéncia e um tnico
axioma, a saber:

P1 — P2
ROM: — ——
Op1 — Op2

OD:-0O 1L
Caso queiramos construir uma légica do operador (/) por analogia com o
que foi feito para o operador (), teriamos as duas regras de inferéncia abaixo:

P1 <= D3

RCOBA - St/ = Olwa/oa)
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P2 — p3
O(p2/p1) — O(p3/p1)

A importancia de RCOEA ¢é garantir que quando p; e p3 expressam a
mesma proposigao, os operadores (O(/p1) e O(/ps) sdo equivalentes. Isso sig-
nifica que as condigbes expressas por p; e p3 - € nao, por exemplo, as férmulas
por si s6 - que determinam o que é obrigatorio. A segunda regra, RCOM,
afirma que implicagoes sao mantidas em obrigacoes condicionais.

O correlato de OD num operador diadico parece ser, a principio:

RCOM :

CD*: = O (L/p1)

Em que L simboliza qualquer férmula contraditoria. A férmula acima diz
que nada impossivel é obrigatorio em qualquer condigao, o que faria =~ () (L/L)
um teorema. Parece mais razoavel aceitar que nada impossivel é obrigatério em
qualquer condicao possivel, ou seja:

CD: Op1 — - O (L/p1)

Aqui, o operador ¢ representa qualquer nogéo de possibilidade. Para simpli-
ficar, suponhamos que ¢ opera de acordo com o sistema S5 ou seja, Op; significa
que p1 é o caso em algum dos mundos possiveis.

Nos podemos chamar a logica do operador ()(/) como ldgica minimal condi-
cional dedntica. Tomemos, entdo, um modelo M = (W, f, V) que satisfaga a
seguinte condicao:

se Py # 0, entao O # f(w,Pq).
Ja as condigoes de ()(/) sdo dadas por:

M Ik, O(p2/p1) sse Pa € f(w,Pr)

E digno de nota que como asssumimos que ¢ e [J obedecem a semantica de
S5, nao precisamos introduzir uma nova relagao entre mundos para o modelo.

Uma vez apresentada a seméantica acima, podemos nos indagar como a Lo-
gica Minimal Condicional Dedntica pode solucionar a “estranheza pragmatica’
que existe no nosso primeiro paradoxo, a saber que devemos manter nossas
promessas mas, caso nao mantemos, devemos nos desculpar.

Tomemos p;: manter a promessa; ps: desculpar-se. A formalizagao do ar-
gumento seria:

1] Om
[2]’ O(pz/_‘pl)
[3]7 —P1
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Evidentemente nao ha “estranheza pragmatica”, pois nao concluimos que
existe um mundo ideal em que (Ops e (Op1, ou seja, em que somos obrigados a nos
desculpar mesmo sem quebrar a promessa. Temos em [2]" apenas O(p2/—p1),a
saber, que é obrigatorio nos desculpar na condi¢gao de nao manter uma promessa.

A logica diadica é bastante eficaz para dissolver “estranhezas pragmaéticas”.
Quando tratamos de conflito de obrigacoes, entretanto, a eficacia parece com-
prometida. Uma vez que lidamos com o operador diddico O(/), o teorema D*
tem uma nova versao (derivada de CD):

CD*: Op1 — =(Op2/pr1) A O(=p2/p1))

Vejamos entdao de que modo o operador ()(/) pode solucionar o Paradoxo
de Chisholm. Tomemos, mais uma vez, py: Joao engravida Maria; p: Joao se
casa com Maria. Eis a formalizacao:

1 O-m

2" O(=p2/=p1)
[3]’ O(m/m)
A’ m

Primeiramente, sabemos que nao hé conflito de obrigagoes. O conflito ocor-
reria se infrigissemos CD¥*, o que nao ¢ o caso. Isso porque nao concluimos,
por RCOK e [2], O(—p2/—p1) e tampouco (O)—pa, 0 que ocorria nas logicas
déonticas padrao utilizando (ROK).

Se por um lado, ndo concluir ()—ps parece positivo (pois seria anti-intuivo
concluir que Jodo nao deve se casar com Maria), pelas mesma razoes acima des-
critas ndo podemos concluir Ops. E claro que a partir do argumento formulado
em linguagem natural, espera-se que concluamos ser obrigatorio Joao se casar
com Maria, o que nao ocorre com o operador diddico (/).

Assim, embora as logicas diaddicas dissolvem “estranhezas pragmaéticas” e evi-
tam o conflito de obrigacoes, concluem menos do que esperamos intuitivamente.
Vejamos, abaixo, como as logicas contextuais lidam com esses problemas.

4.4.3 Logicas Contextuais

A proposta da logica contextual’® ¢ criar uma seméntica baseada nas SDL’s

em que as obrigagoes pressupoem um certo contexto. Nesse sentido, para uma
formula ps, toma-se um operador ([pz], que pode ser lido como “é obrigatorio
no contexto po”. A expressao ([pa]p1 significa “h4 uma obrigagdo secundaria
p1 que vale no contexto py”.

Para dar conta dessa nova seméntica, definiremos uma fungao dc, de modo
que dc(Py,w) seleciona os mundos que sdo as melhores alternativas a w dado o
contexto ps. A condigio de verdade estrita de Q[pa]p1 é:

16 A semantica e os exemplos aqui colocados estdo baseados em [Prakken and Sergot, 1994]
e [Prakken and Sergot, 1997]
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E Olp2]p1 sse w € Py e de(Py,w) C Py
A condigao acima valida o seguinte teorema:

Olpz]p1 — p2

Por outro lado, Op; € redefinido como:

Op1 =4 O[T

Para se dar conta da formalizacdo dos paradoxos, serd preciso representar
as obrigagoes condicionais com um conectivo especifico. Assim, serd usado o
conectivo = para se diferenciar da condicional simples. Para esse conectivo,
usaremos a seguinte regra:

oMp. PuPi= Op2
Opz

E importante notar que as expressoes do tipo “se ps, entdo deve ser o caso
que p;” sdo representadas por ps = [p2]p1 e ndo simplesmente O[p2]p;. Essa,
por sua vez, representa uma obrigacao especifica: p; é obrigatério, mas apenas
no caso do contexto po.

Abaixo, alguns dos teoremas exigidos para essa logica:

Pos: O[p2]p1 — Op1
Up: Pp2 — (Olp2lp1 — Op1)
Down: (O(p1 A p2) A=O(=p1 — p2)) — (Op1 — Olp2lp1)

O primeiro teorema é bem intuitivo, diz que p; s6 pode ser obrigatorio
num certo contexto, se p; for possivel. O teorema Up garante que obrigagoes
secundarias também sejam primérias, mas apenas no caso do contexto ser per-
mitido. O tltimo teorema diz o oposto, ou seja, em que circustincias uma
obrigacoes priméria p; também é secundéaria. As restrigoes sdo simples: p; e po
devem ser possiveis, do mesmo modo que —p; e —pa.

Vejamos, entao, de que modo essa seméantica pode ser aplicada nas estru-
turas em que existe uma “estranheza pragmaética’”. Tomemos p;: manter uma
promessa; po: desculpar-se. O argumento acima pode ser formado do modo
abaixo:

[1]7 Op1

2] —p1 = O[pilp2

B —p1

4] Ol-pilp2 (12, [3]", OMP)

A “estranheza pragmatica” é dissolvida, uma vez que nao podemos supor
um mundo w em que valem (Op; e Op2. O que concluimos, na verdade, é
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Ol[—p1]p2, ou seja é obrigatorio se desculpar apenas no contexto de ndo manter
uma promessa.

Se a “estranheza pragmatica” parece dissolver-se, vejamos como a légica con-
textual aqui descrita lida com o Paradoxo do Assassino Comedido apresentado
na segao anterior. Para derivar o paradoxo, entretanto, precisaremos reformular
Down, de modo que teriamos:

Down*: (O(p1 Ap2) AO(=p1 A =p2)) — (Op1 — Olp2]p1)

Consideremos p;: matar a testemunha do crime; py: oferecer cigarro. Supon-
hamos que o assassino decida matar a testemunha. Sabemos, ainda, que é pos-
sivel matar sem oferecer cigarro do mesmo modo que se pode oferecer cigarro
sem matar. A versao em linguagem formal do argumento segue abaixo:

1 O-m
2] p1= Olpilp2
[3]7 O—p2
4] O(=p2 Ap1) AO(p2 A —p1)
5" pi
6"  Olpilp2 ([2, [5]’, OMP)
(7" O(=p2 Ap1) AO(p2 A —p1)

— (O=p2 — Olp1]-p2) (Down*[=pa/p1,p1/p2)
8 O-p2 — Olp1l—p2 ([4], [71", (MP))
O  Olpi]-p2 ([3]', 8], (MP))
(10]  Olp1lp2 A Olp1]-p2 (6, [91')

E temos, na linha [10]’, um conflito de obrigagdes: somos obrigados, no
contexto de matar a testemunha, oferecer cigarros e nao oferecé-los. Os autores
Praken e Segot afirmam, todavia, que esse é o resultado esperado, pois [2] ndo
é uma obrigagao contraria ao dever de [3], mas de [1] e, por essa razao, O[p1]p2
e (O—p2 s@o obrigagbes sem relagdo entre si.

De modo semelhante, podemos encontrar dois conflitos de obrigagdo no
mesmo argumento. Isso ocorre, por exemplo, no Paradoxo do Guia de Moda.
Suponhamos: p;: as calgas sao vermelhas; ps: as jaquetas sao verdes. Sabemos
que é possivel alguém nao usar jaqueta verde mas calgas vermelhas e vice-versa.
Dada uma situacao em que alguém veste calcas vermelhas com jaqueta verde, a
derivacao do argumento seria:
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1]’ O-p1

[
[2]7 O—p2
B  p1= Olpilp2
4] p2 = Olp2lp:
(5] O(=p2 Ap1) AO(p2 A—p1)
6]  p1ADp2
7" m (16])
8" Olpilp2 ([3]', [7]", OMP)
O  p2 (6]')
(10" Olp2lps (141, [9]', OMP)
11 O(=p2 Ap1) A O(p2 A —p1)

— (O=p2 — Olp1]-p2) (Down*[=p2/p1, p1/p2)
(12 O-p2 — Olp1]-p2 (51, [11]", (MP))
(13" Olpil=p2 ({21, [12]', (MP))
[14)  O(—p1 Ap2) AO(p1 A—p2) (5], Comutativa)
[15]"  O(=p1 Ap2) A O(p1 A —p2)

— (O—p1 — Qlp2]—p1) (Down*[-p1/p1)
(16 O-p1 — Olp2]—p1 ([14]", [15]", (MP))
(171" Olpa]=p1 ({11, [16]’, (MP))

O primeiro confito de obrigagdes ocorre nas linhas [8] e [13]. H4, além disso,
um segundo conflito, como podemos notar nas linhas [10] e [17]. O conflito de
obrigacoes pode parecer inexistente na linguagem natural, mas para Praken e
Sergot o proprio argumento pode ser tomado com inconsistente. Isso porque
uma das interpretagoes possiveis é dizer que [3] ndo é uma obrigacdo contraria
ao dever de [1], pelas mesmas razoes apontadas no Paradoxo do Assassino Come-
dido. O mesmo vale para [4] e [2].

Na visao dos autores, entretanto, alguns paradoxos sao necessariamente con-
sistentes em linguagem natural. Esse é o caso do paradoxo de Woody e Mia.
Consideremos p;: Woody e Mia se conhecem; py: Woody e Mia se abragam.
Suponhamos um mundo em que Woody e Mia nao se abragam mesmo se con-
hecendo. Eis a formalizacdo do argumento:

[1]7 O_‘pl

2] p1= Olpilp2

B’ p1A-p2

[ =0(=p1 Ap2)

B m (13"

6" Olpilpz ([2I', [5]', OMP)

Nesse caso ndo conseguimos usar Down*, pois em [4]’ temos que uma das
condigoes para afirmar (O)—p; — (O[p1]—p2 ndo é o caso. Oras, se ndo temos
Olp1]—p2, ndo ha conflito com [6] e a derivagéo é consistente.

Agora vejamos como a logica contextual pode formalizar o Paradoxo de
Chisholm. Em geral, o problema de Chisholm é encontrar uma formulagao
desse paradoxo em que nao hé inconsisténcia sem que com isso deixemos de
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fazer inferéncias desejaveis. O exemplo acima pode ser formulado de maneira
consistente. Tomemos pi: Joao engravida Maria; po: Joao se casa com Maria.

1 O-m

2 —p1= O

B p1= Op2

[4]7 p1

(5" Op2 (13]'; [4]', OMP)

Em primeiro lugar, o exemplo ndo tem inconsisténcia alguma. A inconsistén-
cia ocorreria se houvesse alguma regra aniloga a (ROK) nas logicas contextuais,
0 que ndo é o caso. Isso nos restringe a concluir Ops, ou seja, que Jodo deve se
casar com Maria, o que é esperado intuitivamente.

Ha4, entretanto, certa “estranheza pragmaética”. No exemplo acima, podemos
concluir de [2]” que Jodo deve se casar com Maria mesmo se néo a engravidasse,
ou seja, caso tivéssemos em [4] —p;. Esse problema, entretanto, argumentam os
autores que é pertencente a propria condicional e pode ser resolvido por uma
condicional contrafactual.

Além disso, basta formular [2] como “E obrigatério que se Jodo nio engravi-
dar com Maria, nao deve se casar com ela”. Desse modo, em SDL teriamos:

2] O(=p1 — —p2)

De [2]” e (ROK) terfamos ()—p2, 0 que faz a formulagao inconsistente. Essa
estrutura, entretanto, ndo pertence as Obrigacoes Contrarias ao Dever, mas o
que pode ser denominado como um paradoxo de Separacao Deontica.

Por outro lado, essa “estranheza pragmatica” pode ser facilmente resolvida
com a semantica aqui proposta. Bastaria reformular [3]” do seguinte modo:

[3]” p1 — Olpilp2

Terfamos, desse modo, em [4] Olp1]p2, ou seja, que é obrigatorio Jodo
se casar com Maria no contexto de engravidé-la, e a “estranheza pragmaética’
deixaria de existir.

Assim, alguns paradoxos apresentados na secao anterior sdo realmente solu-
cionados pela logica contextual. Outros, todavia, sdo mantidos, o que é justifi-
cado pelos autores devido a uma inconsisténcia existente na propria formulagao
em linguagem natural. O mesmo ocorre com as “estranhezas pragmaticas”. A
se¢ao seguinte é uma introducao as LFI’s que se segue de duas subsecgoes, dis-
cutindo o Paradoxo de Fitch e o Paradoxo de Chisholm.

4.4.4 Lobgica da Inconsisténcia Deéntica - LDI

Vimos, na segao anterior, um exemplo claro de como as LFI’s podem ser usadas
para solucionar um paradoxo modal. Essa constatagao nos faz refletir se seria
possivel usar as LFI’s nos paradoxos deonticos apresentados na primeira segao.
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Para tanto, retomemos brevemente a axiomatizagao da Logica Padrao Dedntica
(SDL), apresentada de uma forma conveniente:!”

(TAUT) todas as tautologias classicas
(0-K) Ofa — ) — (Ole) — O(8))
(0-D) Oa = (O(-a) — B)

Regras de Inferéncia

a,a — 3
(MP) 5
(0-NEC) s

Vale ainda na SDL o Metateorema da Dedugao, que diz:
(DM) I'a Fspr, 8 se e somente se ' - a — 3

Evidentemente a regra (O-NEC) s6 pode ser aplicada a teoremas da SDL:
assim, em geral a ¥grp O(a). Por outro lado, é possivel utilizar prova-por-
casos (PPC) na SDL:

(PPC):Tatgsrp fel,~atgrp 8 implica T Fgrp B

Baseado na idéia das LFI’s, propomos um célculo mais fraco que SDL, adi-
cionando o conectivo unario o de modo que oy é interpretado como “« é dedn-
ticamente consistente ”. A idéia bésica é permitir obrigacoes contraditorias, de

modo que O(a) e O(—a) nao trivialize o sistema, ao ndo ser que « seja dedn-
ticamente consistente.

Definigao: O cdlculo LDI € definido na linguagem gerada pelos simbolos
{/\7 \/a 7 O, O}
a partir dos sequintes axiomas e das sequintes regras:
(TAUT) todas as tautologias classicas
(0-K) O(a — ) = (O(e) — O(p))
(Dbc) oa — (Oa — (O(-a) — 8))

Regras de Inferéncia

a,a — 3
(Mp) 2
(O-NEC) m

170 texto a seguir esta totalmente baseado em [Coniglio, 2006], ainda em elaboragao.
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Observe que (Dbc) é uma versdo mais fraca de (OD), baseada no axioma
(bc) mencionado acima, valido na grande parte das LFI’s. Obviamente, (DM)
e (PPC) valem em LDI. Feitas essas consideragoes, sabemos de [Coniglio, 2006]
que se segue 0 seguinte:

Proposigao: A ldgica LDI satisfaz as sequintes propriedades:
(i) O(e), O(~a) FLpr —oa
(1) o Frpr ~(O(a) A O(—av))
(iii) oo Frpr ~(O(a) — O(—a))

Observe que, conforme a Nota 2, é possivel, substituir o conectivo o pelo seu
dual e em que e« é interpretado por “« é (dednticamente) inconsistente”. Como
esperado, ambos os conectivos sao interdefiniveis segundo a equivaléncia abaixo:

oy = T10(x € Ooxx = e

A versao correspondente de LDI usando e em vez de o como operador primi-
tivo, chamada LDI®, é obtida a partir de LDI substituindo (Dbc) pelo seguinte
axioma:

(Dbc®) mea — (Oa — (O(-a) — 7))

E evidente, pois, que (DM) e (PPC) ainda valem em LDI®*, do que se
segue (cf. [Coniglio, 2006]):

Proposigao: A légica LDI® satisfaz as sequintes propriedades:
(1) O(a), O(~a) FLpIe o«
(i1) —ea Frpre ~(O(a) A O(—a))
(iii) —ea Fypre ~(O(a) — O(—a))

Pelo exposto acima, podemos ver que tanto em LDI como em LDI® teriamos
uma nova abordagem ao Paradoxo de Chisholm. O paradoxo se manteria, mas
a formula « ficaria “marcada”, nos informando que h& uma inconsisténcia en-
volvendo ela, de modo que teriamos — o «, em vez de trivializar o sistema como
prevé (O-D).

Ja no caso do Paradoxo de Woody e Mia, em que nao ha simplesmente uma
inconsisténcia deontica, mas uma manifesta contradi¢do, faria sentido utilizar
uma versao mais fraca de LDI que denominariamos dMbC, formada por mbC
+ Dbec. E digno de nota que em dMbC ainda valeriam as condigdes , (ii) e
(iii), uma vez que dMbc seria uma logica mais fraca que LDI.
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5 Conclusoes

Todos os paradoxos debnticos aqui apresentados nao possuem uma solugao
definitiva. Cada sistema logico possui suas restrigoes e, ora fazem inferéncias
indesejaveis, ora nao inferem o que gostariamos que inferissem.

Tomemos, por exemplo, as logicas temporais. O Paradoxo de Chisholm, por
exemplo, parece ser resolvido. Mas se tomamos uma versao em que a variavel
tempo nao ocorra, veremos que o paradoxo se mantém, ou seja, faz inferéncias
indesejaveis. O mesmo ocorre com o Paradoxo de Woody e Mia que pode ser
reformulado sem o tempo mantendo-se, assim, o paradoxo.

No caso das logicas diaddicas ocorre o oposto: as inferéncias sao extremamente
restritas e deixamos de concluir o que é esperado intuitivamente. O paradoxo
nao se mantém, mas se cria uma grande distancia entre a formalizacao e o real
significado das sentengas em linguagem natural.

As logicas contextuais s@o mais complicadas. Alguns paradoxos sdo resolvi-
dos, outros ndo. Alguns se resolvem, mas mantém uma certa “estranheza prag-
maética” que mostra, mais uma vez, que a linguagem natural e formal néo estao
bem ajustadas. Os autores Praken e Sergot, por sua vez, demonstram que al-
guns desses argumentos sao intuitivamente inconsistentes, mas seus argumentos
sao poucos para sustentar afirmagao tao ousada. Além disso, hé, nas logicas
contextuais, um grande conjunto de axiomas e conectivos (chegam a algum mo-
mento sugerir uma terceira implicagdo >>, além de — e =). O sistema se
torna, portanto, extremamente pragmaético mas, por outro lado, desagradavel
esteticamente.

Seria possivel, pois, uma solucao dos paradoxo usando as LFI’s? A ultima
subsecao trata disso, com alguns indicios. Pela sua simplicidade, a LDI seria
esteticamente melhor que todas as solugoes aqui apresentadas. Cabe saber se
pode resolver o paradoxo e que prego teremos que pagar na relagdo entre a
linguagem natural e linguagem formal.

Nao podemos esquecer que os paradoxos nao existem em linguagem na-
tural. Sabemos no argumento de Chisholm que Joao deve se casar com Maria e
ninguém concluiria o contrario. O Paradoxo surge quando tentamos formaliza-
los, pois nao existe o paradoxo em linguagem natural.

Parece, para mim, que as obrigagbes possuem miltiplas facetas e que a
linguagem formal, sendo uma simplificagdo da linguagem natural, sempre teréa
algum tipo de perda, seja por falta de inferéncia ou excessos.

Nada impede, todavia, que se proponham novas solugoes a esses paradoxos.
Abordagens originais como as LDI e mesmo as logica contextuais sdo sempre
bem-vindas e ampliam os horizontes da logica dedéntica, mostrando até que ponto
podemos formalizar essas obrigagoes.

64



Referéncias

[Brogaard et al., 2004] Brogaard, Berit, Salerno, and Joe (2004). Fitch’s
paradox of knowability. In Zalta, E. N., editor, The Standorf Encyclopedia
of Philosophy (Summer 2004 Edition). Kluwer Academic Publisher.

URL = http://www.plato.stanford.edu/archives/sum2004
/entries/ficht-paradox/.

[Carnielli and Coniglio, 2006] Carnielli, W. and Coniglio, M. (2006). LogicV
Jxiste para todos - um minimo de légica e argumentagao. Em elaboragao.

[Carnielli et al., 2005a] Carnielli, W., Coniglio, M., and Costa-Leite, A.
(2005a). Solving the knowability paradox using modal logics of formal in-
consistency. Submetido a publicacao.

[Carnielli et al., 2005b] Carnielli, W., Coniglio, M., and Marcos, J. (2005b).
Logics of Formal Inconsistency. volume 14 of Handbook of Philosophical Logic.
Kluwer Academic Publishers. Versao preliminar disponivel em CLFE e-Prints,
Vol. 5(1), 2005.

URL = http://www.cle.unicamp.br/e-prints/articles.html.

[Chellas, 1980] Chellas, B. (1980). Modal Logic: an introduction. Cambridge
University Press, Cambridge.

[Church, 1956] Church, A. (1956). Introduction to Mathematical Logic. Prince-
ton University Press, Princeton.

[Coniglio, 2006] Coniglio, M. (2006). Logic of deontic inconsistency. Em elab-
oracao.

[Costa-Leite, 2005] Costa-Leite, A. (2005). What is fitch’s paradox? Submetido
a publicacao.

[Costa-Leite, 2006] Costa-Leite, A. (2006). Fusions of modal logics and fitch’s
paradox. Submetido a publicagao.

[Creswell and Hughes, 1996] Creswell, M. J. and Hughes, G. E. (1996). A New
Introduction to Modal Logic. Houtledge, London.

[Duc, 1997] Duc, H. (1997). On a dilemma of conditional obligation. In Meggle,
G., editor, ANALYOMEN 2: Proceedings of the 2nd Conference Perspectives
in Analytical Philosophy, Volume I: Logic, Epistemology, Philosophy of Sci-
ence, pages 93-100. De Gruyter.

[Garson, 2004] Garson, J. (2004). Modal logic. In The Stanford Encyclopedia
of Philosophy.
URL = http://wuw.plato.stanford.edu/entries/logic-modal/.

[McNamara, 2006] McNamara, P. (2006). Deontic logic. In The Stanford En-
cyclopedia of Philosophy.
URL = http://www.plato.stanford.edu/entries/logic-deontic/.

65



[Prakken and Sergot, 1994] Prakken, H. and Sergot, M. (1994). Contrary-to-
duty imperatives, defeasibility and violability. In Jones, A. and Sergot, M.,
editors, Proceedings of the 2nd International Workshop on Deontic Logic in
Computer Science (DEONY/), volume 1/94 of CompLex, pages 296-318. Tano
A.S., Oslo.

[Prakken and Sergot, 1997] Prakken, H. and Sergot, M. (1997). Dyadic deontic
logic and contrary-to-duty obligations. In Nute, D., editor, Defeasible Deontic
Logic, volume 263 of Synthese Library, pages 223-262. Kluwer Publishing
Company.

[(varios), 2005] (varios) (2005). Modal logic. In Wikipedia, the free encyclopedia.
URL = http://en.wikipedia.org/wiki/Modal-logic/.

66



