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Рассматриваются модальные предикатные логики в языке, содержащем только
одноместные предикатные буквы. Показано, что любая логика, содержащаяся
в QS5, QGLLin или QGrz.3 является алгоритмически неразрешимой в языке
с одной одноместной предикатной буквой (как при наличии, так и при отсут-
ствии в логике формулы Баркан). Также показано, что логики конечных шкал
Крипке (как с расширяющимися, так и с постоянными областями) для QK, QT,
QD, QK4, QS4, QS5, QGL, QGrz и многих других не являются рекурсивно
перечислимыми в языке с одной одноместной предикатной буквой. Тем не менее
табличные логики и логики шкал Крипке с ограничением на число миров, дости-
жимых из произвольного мира, разрешимы в языке с бесконечным множеством
одноместных предикатных букв.
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1. Введение
А.Чёрч и А.Тьюринг доказали, что логика предикатов QCL не яв-
ляется алгоритмически разрешимой [8, 9, 16, 17], т. е. не существует
такой эффективной процедуры, которая по произвольной формуле
логики предикатов выясняет, является ли эта формула тождественно
истинной. Тем не менее QCL содержит довольно выразительные раз-
решимые фрагменты. Например, разрешимым является монадиче-
ский фрагмент QCL, т. е. фрагмент QCL, образованный формулами
в языке, содержащем только одноместные предикатные буквы. Дей-
ствительно, с помощью одноместных предикатных букв P1, . . . , Pn в
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модели можно различить не более чем 2n элементов, а значит, что-
бы выяснить, является ли тождественно истинной формула, содер-
жащая в качестве предикатных букв только P1, . . . , Pn, достаточно
проверить, истинна ли она в моделях, число элементов которых не
превышает 2n. Незначительная модификация этой идеи позволяет
получить разрешающие процедуры для монадического фрагмента
QCL с равенством, см. [1], глава 25; более того, доказана даже разре-
шимость монадических фрагментов QCL, в которых дополнительно
используются и бинарные буквы, но с определенными ограничения-
ми [14].

Для неклассических логик предикатов ситуация с разреши-
мостью их монадических фрагментов выглядит совершенно иначе.
С.Крипке показал [13]2, что формула вида R(x, y) может быть про-
моделирована в QS5 формулой вида 3(P (x)∧Q(y)). С учетом того,
что фрагмент QCL в языке с одной бинарной предикатной буквой
алгоритмически неразрешим (см., например, [1], глава 25), мы сразу
получаем, что фрагмент QS5 в языке с двумя одноместными пре-
дикатными буквами также алгоритмически неразрешим; более то-
го, этот результат автоматически распространяется на любую мо-
дальную предикатную логику, допускающую шкалу Крипке, содер-
жащую мир, множество достижимых миров из которого бесконечно.
Чуть позже С.Ю.Маслов, Г.Е. Минц и В.П. Оревков показали, что
для неразрешимости интуиционистской логики предикатов вообще
достаточно использовать одну одноместную предикатную букву [3],
откуда следует неразрешимость QS4 в языке с одной одноместной
предикатной буквой (см.также [4, 10]). Отметим также, что во введе-
нии работы [11] утверждается неразрешимость логики QS5 в языке
с одной одноместной предикатной буквой, но в [11] этот результат
приводится без каких-либо пояснений.

Мы покажем, что неразрешимыми являются «почти все» мо-
дальные логики предикатов: для неразрешимости достаточно одной
одноместной буквы в языке и отсутствия в логике формул, ограничи-
вающих ширину ветвления в ее шкалах (при этом полнота по Крип-

2Русский перевод этой статьи можно найти в [6].
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ке не требуется). Во многих логиках формулу 3(P (x)∧Q(y)) можно
промоделировать формулой 3(P (x)∧3P (y)): для этого достаточно,
чтобы логика допускала иррефлексивные деревья высоты 2, в кото-
рых из корня достижимо бесконечно много миров. Этому условию
удовлетворяют, например, все логики, содержащиеся в QGL. Но,
скажем, в случае QS5 сталкиваемся с затруднением: в QS5 фор-
мула 3(P (x) ∧ 3P (y)) эквивалентна формуле 3P (x) ∧ 3P (y), и со-
ответствующее ей бинарное отношение R обладает некоторыми спе-
цифическими свойствами (например, из истинности R(x, y) следует,
что истинны также R(y, x), R(x, x) и R(y, y)). Конечно, если в язы-
ке имеются две S5-модальности, то R(x, y) моделируется, например,
формулой 31(P (x) ∧ (¬P (y) → 32P (y)) ∧ (P (y) → 32¬P (y))). Ниже
будет показано, как обойти указанное затрудение, используя лишь
одну модальность.

2. Синтаксис и семантика

Будем считать, что модальный предикатный язык содержит счетное
множество предметных переменных, счетное множество предикат-
ных букв (для любой местности), символы связок ∧, ∨, →, ¬, логи-
ческую константу ⊥, модальность 2, кванторный символ ∀, скобки
и запятую. Формулы строятся обычным образом из элементарных
формул вида ⊥ и P (x1, . . . , xn), где P — n-местная предикатная бук-
ва, а x1, . . . , xn — предметные переменные, с помомощью связок ∧,
∨, →, ¬, модальности 2 и кванторов вида ∀x, где x — предметная
переменная.

Шкалой Крипке называем набор F = ⟨W,R⟩, где W — непустое
множество, R — бинарное отношение на W . Элементы W называем
мирами, а отношение R — отношением достижимости.

Шкалой Крипке с предметной областью (или предикатной шка-
лой Крипке) называем набор F(D) = ⟨W,R,D⟩, где ⟨W,R⟩ — шкала
Крипке, а D — функция, которая каждому миру w ∈W сопоставля-
ет непустое множество D(w), причем функция D удовлетворяет сле-
дующему условию: если wRw′, то D(w) ⊆ D(w′). Множество D(w)
называем предметной областью мира w.
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Шкалу F(D) = ⟨W,R,D⟩ называем шкалой с постоянными об-
ластями, если из wRw′ следует, что D(w) = D(w′).

Моделью Крипке называем набор M = ⟨W,R,D, I⟩, где
⟨W,R,D⟩ — шкала с предметной областью, а I — интерпретация
предикатных букв в мирах множества w, т. е. функция, сопостав-
ляющая каждому миру w ∈ W и каждой n-местной предикатной
букве P некоторое n-местное отношение I(w,P ) на множестве D(w).

Интерпретация предметных переменных — это функция g, кото-
рая каждой предметной переменной x сопоставляет некоторый эле-
мент g(x). Содержательно g(x) можно мыслить как элемент пред-
метной области некоторого мира модели, но, вообще говоря, для
дальнейших формальных определений это не имеет принципиаль-
ного значения.

Определим рекурсивно отношение истинности формулы φ в ми-
ре w модели M = ⟨W,R,D, I⟩ при интерпретации g. Если это отно-
шение выполнено, то пишем M, w |=g φ. Итак:

• M, w ̸|=g ⊥;

• M, w |=g P (x1, . . . , xn), если ⟨g(x1), . . . , g(xn)⟩ ∈ I(w,P );

• M, w |=g φ′ ∧ φ′′, если M, w |=g φ′ и M, w |=g φ′′;

• M, w |=g φ′ ∨ φ′′, если M, w |=g φ′ или M, w |=g φ′′;

• M, w |=g φ′ → φ′′, если M, w ̸|=g φ′ или M, w |=g φ′′;

• M, w |=g ¬φ′, если M, w ̸|=g φ′;

• M, w |=g 2φ′, если для любого w′ ∈W из условия wRw′ следу-
ет, что M, w′ |=g φ′;

• M, w |=g ∀xφ′, если для любой интерпретации g′, отличаю-
щейся от g только, быть может, значением на x, и такой, что
g′(x) ∈ D(w), выполняется M, w |=g′ φ′.

Формулу φ считаем истинной в мире w модели M, если φ истин-
на в w при любой интерпретации предметных переменных, которая
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интерпретирует каждую свободную переменную формулы φ элемен-
том из D(w); в этом случае пишем M, w |= φ. Формулу φ считаем
истинной в модели M, если M, w |= φ для каждого мира w моде-
ли M; в этом случае пишем M |= φ. Формулу φ считаем истинной
в шкале F(D), если φ истинна в каждой модели, определенной на
F(D); в этом случае пишем F(D) |= φ. Формулу φ считаем истинной
в шкале F, если φ истинна в каждой шкале вида F(D); в этом случае
пишем F |= φ. Наконец, формулу φ считаем истинной в классе шкал,
если она истинна в каждой шкале из этого класса.

Если φ(x1 . . . , xn) — формула со свободными переменными
x1, . . . , xn и a1, . . . , an — элементы предметной области некоторого
мира некоторой модели, то в этом случае иногда будем использо-
вать запись φ[a1, . . . , an], понимая ее так, что переменные x1, . . . , xn
интерпретируются элементами a1, . . . , an, соответственно.

3. Несколько вспомогательных фактов

Для доказательства неразрешимости QS5 в языке с одной одномест-
ной предикатной буквой нам понадобится несколько известных фак-
тов, касающихся неразрешимости некоторых теорий бинарных отно-
шений.

Пусть SIB — теория симметричного иррефлексивного бинарно-
го отношения, т. е. множество всех первопорядковых формул в язы-
ке с одной бинарной предикатной буквой, истинных в моделях, где
эта буква интерпретируется симметричным иррефлексивным отно-
шением.

ФАКТ 1. Теория SIB алгоритмически неразрешима.

Доказательство. В [1] в главе 25 приводится доказательство
неразрешимости логики предикатов в языке с одной двухместной
предикатной буквой. В [12] в §10 показано, как бинарные отношения
можно промоделировать симметричными иррефлексивными отно-
шениями (см.также [15]). Как следствие получаем неразрешимость
SIB. 2
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Пусть sib = ∀x∀y(P (x, y) → P (y, x)) ∧ ∀x¬P (x, x). Истинность
формулы sib в модели означает, что букве P в этой модели сопостав-
лено симметричное иррефлексивное бинарное отношение.

Замечание 1. φ ∈ SIB ⇐⇒ sib→ φ ∈ QCL.

Пусть FSIB — теория конечных моделей теории SIB.

ФАКТ 2. Теория FSIB не является рекурсивно перечислимой.

Доказательство. В силу теоремы М.А. Трахтенброта [5], теория
конечных моделей не является рекурсивно перечислимой. Используя
аргументацию из [1] и [12], получаем неперечислимость FSIB. 2

Замечание 2. φ ∈ FSIB ⇐⇒ sib→ φ ∈ FQCL.

4. Погружение
Для первопорядковой формулы ψ в языке с одной бинарной преди-
катной буквой P обозначим через ψ∗ модальную формулу, получа-
ющуюся из ψ заменой каждого вхождения вида P (x, y) вхождением
2(¬Q(x) ∨ ¬Q(y)).

Утверждение 1. Если φ — безмодальная первопорядковая замкну-
тая формула в языке с одной бинарной предикатной буквой P , то

φ ∈ SIB ⇐⇒ (sib→ φ)∗ ∈ QS5.

Доказательство. Пусть φ ∈ SIB. Тогда sib→ φ ∈ QCL, и значит,
sib → φ ∈ QS5. Логика QS5 замкнута по правилу подстановки, а
(sib → φ)∗ получена из sib → φ с помощью этого правила, следова-
тельно, (sib→ φ)∗ ∈ QS5.

Пусть φ ̸∈ SIB. Тогда формула φ опровергается в некоторой ал-
гебре A = ⟨A,S⟩, где A — непустая предметная область, S — симмет-
ричное иррефлексивное бинарное отношение на A, соответствующее
букве P .

Пусть W = A×A, R =W ×W , D(w) = A для каждого w ∈W .
Определим модель M = ⟨W,R,D, I⟩, положив для всяких a, b, c ∈ A

M, ⟨a, b⟩ |= Q[c] � c ∈ {a, b} и неверно, что aSb.
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Тогда для любых a, b ∈ A

M |= 2(¬Q[a] ∨ ¬Q[b]) ⇐⇒ aSb,

из чего заключаем, что M ̸|= φ∗. Осталось заметить, что M |= sib∗,
а значит, M ̸|= (sib→ φ)∗. Следовательно, (sib→ φ)∗ ̸∈ QS5. 2

Извлечем следствия из доказанного утверждения.

Следствие 1. Логика QS5 в языке с одной одноместной предикат-
ной буквой не является алгоритмически разрешимой.

На самом деле справедливо более сильное утверждение.

Следствие 2. Пусть L — произвольное множество формул в мо-
дальном языке первого порядка с одной одноместной предикатной
буквой, содержащее в себе все подстановочные примеры формул из
QCL и содержащееся в QS5. Тогда L не является разрешимым.

Доказательство. Достаточно показать, что если φ — безмодаль-
ная первопорядковая замкнутая формула в языке с одной бинарной
предикатной буквой P , то

φ ∈ SIB ⇐⇒ (sib→ φ)∗ ∈ L.

Если φ ∈ SIB, то sib → φ ∈ QCL, и тогда (sib → φ)∗ ∈ L, так как
все подстановочные примеры формул из QCL содержатся в L. Если
же φ ̸∈ SIB, то, как было показано, (sib → φ)∗ ̸∈ QS5, а значит,
(sib→ φ)∗ ̸∈ L, поскольку L ⊆ QS5. 2

Следствие 3. Логики QK, QK4, QT, QD, QS4 в языке с од-
ной одноместной предикатной буквой не являются алгоритмически
разрешимыми.

Заметим, что в доказательстве утверждения 1 можно считать,
что A — счетное множество (в силу теоремы Лёвенгейма–Сколема;
см., например, [2], следствие 2.16), поэтому, по сути, важно лишь то,
чтобы логика допускала шкалу, где имеется мир, из которого дости-
жимо бесконечно много других миров. Другими словами, справед-
лива следующая «техническая» лемма.
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Лемма 1. Пусть L — логика, допускающая шкалу Крипке, содер-
жащую мир, из которого достижимо бесконечно много других ми-
ров. Тогда если φ — безмодальная первопорядковая замкнутая фор-
мула в языке с одной бинарной предикатной буквой P , то

φ ∈ SIB ⇐⇒ (sib→ φ)∗ ∈ L.

Из этой леммы мы получаем, что предикатные модальные ло-
гики, не имеющие ограничений на ширину ветвления, неразрешимы
даже в языке с одной одноместной предикатной буквой; то же ка-
сается и логик, допускающих транзитивные шкалы с бесконечными
цепями миров, видимыми из некоторого мира. Пусть bd2 — формула,
ограничивающая высоту шкалы Крипке числом 2 (так, можно взять
bd2 = 3(2p2∧¬(32p1 → p1)) → p2, где p1 и p2 — пропозициональные
переменные; см., например, [7, с. 81]).

Следствие 4. Логики QGL⊕ bd2, QGrz⊕ bd2, QGLLin, QGrz.3
в языке с одной одноместной предикатной буквой не являются ал-
горитмически разрешимыми.

Отметим также, что все результаты останутся справедливы-
ми, если к рассмотренным выше логикам добавить формулу Баркан
bf = ∀x2Q(x) → 2∀xQ(x), требующую постоянства предметных
областей: эта формула принадлежит логике QS5 и не мешает опи-
санной конструкции.

Подведем итог.

Теорема 1. Пусть логика L содержит QCL и содержится в од-
ной из логик QS5, QGL⊕ bd2 ⊕ bf , QGrz⊕ bd2 ⊕ bf , QGLLin⊕ bf ,
QGrz.3⊕ bf . Тогда фрагмент L с одной одноместной предикатной
буквой не являются алгоритмически разрешимыми.

Теперь рассмотрим несколько случаев, когда условия леммы 1
не выполнены.
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5. Табличные логики
Пусть L— модальная предикатная логика. По аналогии с пропозици-
ональным случаем будем называть L табличной, если L совпадает со
множеством формул, истинных в некоторой конечной шкале Крипке.

Пусть L — табличная модальная предикатная логика и пусть
F = ⟨W,R⟩ — конечная шкала, относительно которой полна L. Обо-
значим элементы множества W через w1, . . . , wm. Пусть φ — форму-
ла, содержащая лишь одноместные предикатные буквы P1, . . . , Pn.

Лемма 2. Пусть F(D) ̸|= φ. Тогда существует такая шкала F(D′),
что F(D′) ̸|= φ, |D′(w1)∪. . .∪D′(wm)| 6 2m(n+1), причем если F(D) —
шкала с постоянными областями, то F(D′) — тоже шкала с по-
стоянными областями.

Доказательство. Пусть M = ⟨W,R,D, I⟩ — модель на предикат-
ной шкале F(D), в некотором мире wk которой опровергается фор-
мула φ. Пусть D = D(w1) ∪ . . . ∪ D(wm). Введем на множестве D
отношение эквивалентности ∼, положив a ∼ b, если для каждого
i ∈ {1, . . . ,m} и каждого j ∈ {1, . . . , n} выполнены следующие ус-
ловия:

(1) a ∈ D(wi) ⇐⇒ b ∈ D(wi);

(2) M, wi |= Pj [a] ⇐⇒ M, wi |= Pj [b].

Пусть a = {c ∈ D : c ∼ a}. Пусть также для каждого wi ∈W

D′(wi) = D(wi)/∼ = {a : a ∈ D(wi)}.

Поскольку из условия D(wi) ⊆ D(wj) следует, что D′(wi) ⊆ D′(wj),
получаем, что F(D′) — шкала Крипке. Определим на F(D′) модель
M′ = ⟨W,R,D′, I ′⟩, положив

I ′(wi, Pj) = {⟨a⟩ : ⟨a⟩ ∈ I(wi, Pj)}.

Другими словами,

M′, wi |= Pj [a] ⇐⇒ M, wi |= Pj [a].
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Последняя эквивалентность несложно распространяется и на другие
формулы. Если ψ(x1, . . . , xs) — подформула формулы φ со свобод-
ными переменными x1, . . . , xs, то

M′, wi |= ψ[a1, . . . , as] ⇐⇒ M, wi |= ψ[a1, . . . , as].

В частности, получаем, что M′, wk ̸|= φ.
Осталось заметить, что эквивалентность, определяемая лишь

условием (1), разбивает D на не более чем 2m классов, при этом
каждый такой класс разбивается эквивалентностью, определяемой
лишь условием (2), на не более чем 2mn классов. Следовательно,
|D′(w1) ∪ . . . ∪ D′(wn)| 6 2m(n+1). Кроме того, если F(D) — шкала
с постоянными областями, то F(D′) — тоже шкала с постоянными
областями. 2

Утверждение 2. Унарный фрагмент табличной логики алгорит-
мически разрешим.

Доказательство. Пусть L — табличная логика. Тогда существует
конечная шкала F, относительно которой полна L. Пусть m — число
миров в F. Пусть φ— произвольная формула из унарного фрагмента,
n — число одноместных предикатных букв в φ. Рассмотрим все мо-
дели на шкале F, число элементов в предметных областях которых
не превосходит 2m(n+1). Эти модели образуют конечное множество
(если их рассматривать с точностью до изоморфизма, конечно). Для
каждой из этих моделей проверим, истинна ли в ней формула φ.
Если нет, то φ ̸∈ L. Если да, то, согласно лемме 2, φ ∈ L. 2

Замечание 3. Унарный фрагмент табличной логики, содержащей
формулу Баркан, алгоритмически разрешим.

Стоит также отметить, что алгоритмическая разрешимость мо-
надического фрагмента сохранится и для некоторых нетабличных
логик. Например, она сохранится для логик, определяемых шкала-
ми, в которых из каждого мира достижимо не более чем k миров, где
k — фиксированное число. Действительно, если тестируемая форму-
ла φ содержит n одноместных предикатных букв и имеет модаль-



70 М.Н. Рыбаков

ную глубину md(φ), то для проверки истинности φ в мире w моде-
ли с ветвлением, ограниченным числом k, достаточно рассмотреть
лишь часть этой модели, образованной мирами, достижимыми из w
не более чем за md(φ) шагов. С каждым шагом число новых миров
возрастает не более чем в k раз, поэтому общее количество интере-
сующих нас миров не превосходит числа m = 1+k+k2+ . . .+kmd(φ),
т. е. числа

m =
kmd(φ)+1 − 1

k − 1
.

В этом случае, используя аргументацию доказательства леммы 2,
мы получаем, что для выяснения принадлежности формулы φ ло-
гике L, определяемой подобным классом шкал, достаточно рассмат-
ривать конечные шкалы глубины md(φ) с указанным числом миров,
предметная область которых содержит не более чем 2m(n+1) элемен-
тов.

Пусть bak — формула, ограничивающая количество ми-
ров, достижимых из произвольного мира шкалы, числом k.
Например, можно взять bak = 2α1 ∨ . . . ∨ 2αk+1, где
αm = p1 ∧ . . . ∧ pm−1 ∧ ¬pm ∧ pm+1 ∧ . . . ∧ pk+1 (p1, . . . , pk+1 — пропо-
зициональные переменные).

Следствие 5. Монадические фрагменты логик QK⊕bak, QT⊕bak,
QD⊕ bak, QKB⊕ bak, QK⊕ bak ⊕ bf , QT⊕ bak ⊕ bf , QD⊕ bak ⊕ bf ,
QKB⊕ bak ⊕ bf алгоритмически разрешимы.

6. Логики конечных моделей

Ситуация в корне меняется, если число миров, достижимых из неко-
торого мира, может быть сколь угодно большим. Пусть C — класс
конечных шкал Крипке, в котором для каждого n имеется шкала,
из некоторого мира которой достижимо не менее n миров. Пусть
L(C) — логика этого класса, т. е. множество формул, истинных в
каждой шкале из C.

В этом случае перевод, заменяющий подформулы вида P (x, y)
на 2(¬Q(x)∨¬Q(y)), погружает рекурсивно неперечислимую теорию
FSIB в L(C).
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Утверждение 3. Если φ — безмодальная первопорядковая замкну-
тая формула в языке с одной бинарной предикатной буквой P , то

φ ∈ FSIB ⇐⇒ (sib→ φ)∗ ∈ L(C).

Доказательство. Пусть φ ∈ FSIB. Для того, чтобы дока-
зать, что (sib → φ)∗ ∈ L(C), предположим, что это не так. То-
гда в C существует такая шкала F = ⟨W,R⟩, что для некото-
рой модели M = ⟨W,R,D, I⟩ и некоторого мира w0 ∈ W имеем
M, w0 ̸|= (sib→ φ)∗. Пусть m — число элементов в W . Согласно лем-
ме 2 можно считать, что D(w0) содержит не более чем 22m элементов
(т.к. в нашем случае n = 1). Рассмотрим алгебру A = ⟨D(w0), S⟩, где
S — это бинарное отношение, определенное следующим образом:

aSb � M, w0 |= 2(¬Q[a] ∨ ¬Q[b]).

Тогда A — конечная алгебра, в которой S — симметричное ирре-
флексивное отношение (так как M, w0 |= sib∗), при этом если букву
P интерпретировать отношением S, то получим, что A ̸|= φ (так как
M, w0 ̸|= φ∗). Получили противоречие с тем, что φ ∈ FSIB. Значит,
(sib→ φ)∗ ∈ L(C).

Пусть теперь (sib → φ)∗ ∈ L(C). Предположим, что φ ̸∈ FSIB.
В этом случае существует конечная алгебра A = ⟨A,S⟩, где S —
симметричное иррефлексивное бинарное отношение на A, в кото-
рой опровергается φ. Пусть n = |A|. В классе C выберем шкалу
F = ⟨W,R⟩, в которой существует мир w0, из которого достижимо не
менее чем n2 миров, отличных от w0. Во множестве миров, достижи-
мых из w0 и отличных от w0, выберем подмножество из n2 элемен-
тов, после чего его элементы проиндексируем двойными индексами
из A; получим множество элементов вида wa,b, где a, b ∈ A. Положим
D(w) = A для каждого w ∈W . Определим модель M = ⟨W,R,D, I⟩,
положив для всякого w ∈W и всякого c ∈ A

M, w |= Q[c] � существует такие a, b ∈ A, что c ∈ {a, b},
w = wa,b и неверно, что aSb.
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Тогда для любых a, b ∈ A

M, w0 |= 2(¬Q[a] ∨ ¬Q[b]) ⇐⇒ aSb,

из чего заключаем, что M, w0 ̸|= φ∗. Теперь осталось заметить,
что M, w0 |= sib∗, а значит, M, w0 ̸|= (sib → φ)∗. Следовательно,
(sib→ φ)∗ ̸∈ L(C), что не так. Значит, φ ∈ FSIB. 2

Замечание 4. Утверждение останется справедливым, если огра-
ничиться шкалами с постоянными предметными областями.

Для модальной предикатной логики L обозначим через FL ло-
гику конечных шкал логики L.

Следствие 6. Логики FQK, FQT, FQK4, FQD, FQS4, FQS5,
FQGL, FQGrz в языке с одной одноместной предикатной буквой
не являются рекурсивно перечислимыми.

Поскольку во всех случаях используется один и тот же перевод,
последнее утверждение можно усилить, распространив его на беско-
нечные классы логик. При этом учтем возможность ограничения на
высоту шкал и на постоянство предметных областей.

Теорема 2. Пусть L — модальная предикатная логика, причем
FQK ⊆ L ⊆ FQGL⊕ bd2 ⊕ bf , или FQK ⊆ L ⊆ FQGrz⊕ bd2 ⊕ bf ,
или FQK ⊆ L ⊆ FQS5. Тогда фрагмент L с одной одноместной
предикатной буквой не являются рекурсивно перечислимым.
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