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疎な接尾辞木構築のWord RAM上の高速化

高木 拓也1,a) 上村 卓史2 有村 博紀3,b)

概要：長さN のテキストのK ≤ N 個の索引点に対する接尾辞木を疎接尾辞木 (sparse suffix tree)といい，
O(K) 語の領域しか使用しないため，さまざまな応用に用いられている．上村と有村 (Proc. CPM2011,

LNCS 6661, 2011)は，長さ N ビットのハフマン圧縮テキストが入力として与えられたとき，その疎接尾
辞木を O(δ)前処理時間と O(K + δ)語の領域を用いて，オンライン構築するアルゴリズムを与えている．
本稿では，ビット並列計算と簡潔トライ構造からなる詰め込み文字列 (packed string)技法を用いて，長さ
O(N)ビットのハフマン圧縮テキストに対して，疎接尾辞木を O(δ)前処理時間と O(K + δ)語の領域を用
いて，O(⌈N

w ⌉
√
w+K

√
w)時間でオンライン構築するアルゴリズムを与える．ここに，wは計算機のレジ

スタ長 (ビット)であり，δ は符号中の符号語長さの総和である．これは，疎接尾辞木のオンライン構築で
初めて，O(N)時間より少ない計算時間を達成したアルゴリズムである．提案手法は，K ≤ O( N√

w
)のと

きに従来手法より高速である．また，一般の有限接頭符号上や，単語アルファベット上の符号化テキスト
に対しても拡張可能である．
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Faster Sparse Suffix Tree Construction on Word RAM
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Abstract: We present an efficient algorithm on Word RAM for constructing a sparse suffix tree on an en-
coded text over a regular prefix-code in O(⌈N

w ⌉
√
w + K

√
w) time using O(δ) preprocessing and O(K + δ)

word space, where N is the length of the text in base letters, K is the length of the text in code words, σ is
the size of a base alphabet Σ, δ is the total size of a code alphabet on Σ, and w is a bit-length of a register
of Word RAM.
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1. 序論

1.1 背景

長さ N のテキストの K ≤ N 個の索引点に対する接尾

辞木を，疎接尾辞木 (sparse suffix tree．以後，SSTと略

す) [9]とよぶ．疎接尾辞木は，O(K)語の領域しか使用し

ないため，自然言語テキスト索引 [1], [8]や，圧縮テキス

トの索引 [13]，簡潔データ構造 [11] などのさまざまな応用
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に用いられている．一般のテキストに対する疎接尾辞木を

O(K)領域で O(N)時間で構築できるかは未解決の問題で

あるが，その部分ケースである入力テキストが等間隔の索

引点を持つ場合 [9](等間隔索引付け接尾辞木)や，空白区切

りをもつ単語列の場合 [1], [8](単語接尾辞木) には，オンラ

イン線形時間構築が可能である．

最近，上村と有村ら [13]は，接頭符号上の長さ N 文字

かつ K 符号の符号化テキストが入力として与えられたと

き，その疎接尾辞木を O(δ)前処理時間と O(K + δ)語の

領域を用いて，O(N)時間でオンライン構築するアルゴリ

ズムを与えた．ここに，δ は文字数で計った接頭符号の総

サイズである．これは，先行研究 [1], [8], [9]の一般化であ
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り，一般の正則な（有限オートマトンで受理可能な）接頭

符号上の符号化テキストに対しても適応可能である．

1.2 主結果

本稿では，上村と有村ら [13]の手法を，ビット並列計算

と簡潔トライ構造を用いてWord RAM上で高速化し，入

力の N ビットかつK 符号語のハフマン符号化テキストに

対して，疎接尾辞木を O(δ)前処理時間と O(K + δ)語の

領域を用いて，O(⌈N
w ⌉

√
w+K

√
w)時間でオンライン構築

するアルゴリズムを与える（定理 1）．ここに，wは計算機

のレジスタ長 (ビット)であり，δはハフマン符号の符号語

の総ビット数である．

一般の有限な接頭辞符号に対しては，長さ N 文字で，

K 個の符号語からなるテキストの疎接尾辞木を O(δ)前処

理時間と O(K + δ)語の領域を用いて，O(⌈N log σ
w ⌉

√
w +

K
√
w+K log σ) 時間で構築可能である（定理 2）．ここに，

σ = |Σ|は基本アルファベット Σのサイズであり，δ は ∆

の符号語の総文字数である．最後に，無限接頭符号である

単語アルファベットについても，同様の拡張ができること

を示す（定理 3）．

1.3 本研究の貢献と関連研究

本研究の一般の有限な接頭辞符号に関する結果は [13]に

対して，単語アルファベットに関する結果は [8] に対して，

ビット並列および詰めこみ文字列技法を用いた高速化に

なっている．圧縮テキストからそのまま構築するので，圧

縮パターン照合の索引構築版とも見なせる．

提案手法は，K ≤ O( N√
w
)のときに従来手法より高速であ

り，接尾辞木系索引のオンライン構築で初めて，O(N)時間

より高速な構築を達成した．もし符号の平均符号長または

索引区切りが w/ log σ文字程度なら，定理 2はO(N log σ)

ビット領域索引の O(N log σ/
√
w)時間構築法を与える．

パターン照合の高速化においては，ビット並列化手法 [10]

と圧縮パターン照合手法 [5]が広く研究されてきた．最近，

入力をまとめ読みすることで高速化を図る詰めこみ文字列

手法（packed string matching）による o(N)時間への高速

化の研究が盛んである（例 [2]）．索引構築について，詰め

こみ文字列手法による研究はほとんどなく，接尾辞構築に

関しては本結果が最初の結果の一つだと思われる．

2. 準備

基本的な定義を [4], [6], [14]に従って与える．読者が，接

尾辞木と Ukkonenによるそのオンライン構築アルゴリズ

ム [14] の基礎的な知識を持っていると仮定する．

2.1 基本的な定義

文字列を構成するアルファベットを Σとする．また長

さ 0の文字列を空文字列といい εで表す．Σ∗ と Σ+ はそ

⊥

ε

Σ

⊥

ε

#
Σ＼{#}

∆1 ∆2 ∆3

⊥

ε

0x00-0x7f
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図 1 例 1の接頭符号∆1 と∆2，∆3，∆4，∆5 に対するコードオー

トマトンである．ここで，⊥ と ε はそれぞれ初期状態と最終

状態である．

れぞれ Σ上の空文字列を含む有限文字列の集合と非空の有

限文字列の集合を表す．Σ上の文字列 T = a1 · · · aN ∈ Σ∗

の長さは |T |Σ = |T | = N であり，すべての i = 1, . . . , N

に対し T の i番目の文字を T [i] = ai ∈ Σと表す．任意の

1 ≤ i ≤ j ≤ N に対し，T の i 番目から j 番目の部分文

字列を T [i..j] = ai · · · aj と表す．このとき，i > j ならば

T [i..j] = εである．また，iと j をそれぞれ開始位置およ

び終了位置と呼ぶ．

ある文字列T ∈ Σ∗に対して，T = xyzとなるx, y, z ∈ Σ∗

が存在するとき，x, y, z をそれぞれ T の接頭辞，部分文

字列，接尾辞という．文字列の集合 S ⊆ Σ∗ の接頭辞の集

合と真の接頭辞 (Proper Prefix)の集合をそれぞれ Pre(S)
と PropPre(S) で表す．文字列 x, y の最大の共通接頭辞

(longest common prefix)を LCP (x, y)で表す．

2.2 Word RAMモデル

計算機のレジスタ長（ワード長）を wとする．１つのレ

ジスタに格納された整数 xをワード (語)と呼ぶ．レジス

タ長 w のワード xが取りうる値の範囲は 0 ≤ x ≤ 2w − 1

となる．このとき，xをビット列 x = xw−1 · · ·x0 と表現

するとき x = Σw−1
i=0 xi2

i となる．Word RAMモデルでは

２つのワード xと yに対する加算と減算，論理演算 AND ,

OR, NOT，左シフト, 右シフト，連続する w ビットに対

する入出力をすべて定数時間で実行可能とみなす．本論文

のアルゴリズムでは，入力長N に対して logN = O(w)が

成立すると仮定する*1．乗算は使用しない．

2.3 接頭符号

基本文字のアルファベットを Σとおく．符号は，Σ上

の空でない文字列の集合 ∆ ⊆ Σ+ である．各要素W ∈ ∆

を符号語と呼ぶ. 符号 ∆は無限もしくは有限集合である．

任意の符号語が他の符号語の接頭辞になってないとき，符

号 ∆は prefix-free であるといい，そのような ∆を接頭符

号と呼ぶ．符号が正則（regular）であるとは，それを受理

する決定性有限オートマトン（DFA）が存在することをい

*1 代表的なWord RAM 上のアルゴリズム技法である表引き法（4
人のロシア人技法）では，より強い条件 logn = Θ(w) を仮定す
るが，われわれの手法ではこれは仮定しない．
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う．有限な符号はすべて正則であるが，逆は真ではない．

例 1 Σ を文字アルファベット，B = {1, 0} を２進ア
ルファベットとする．文字集合 ∆1 = Σ と ASCII コー

ド ∆2 = [0x00 − 0x7f ] ⊆ B8 は固定長の接頭符号で

ある．区切り文字 ♯ ̸∈ Σ を用いた単語アルファベット

∆3 = Σ+♯ ([1], [8]) と，出現確率 p(A) = 1/4, p(B) =

1/4, p(C) = 1/2 をもつ記号集合 {A,B,C}のハフマン符
号 ∆4 = {00, 01, 1}([4])，３バイトに制限した UTF-8 符

号 ∆5 = (10B1) ∪ (110B2) ∪ (1110B3) ([7]) は，可変長の

接頭符号の例である．無限符号 ∆3 を除く，その他の符号

∆1,∆2,∆4,∆5 は有限符号である．図 1に示すように，上

記の五つの符号はすべて正規である

2.4 コードオートマトン

図 1で示したようにΣ上の有限接頭符号∆は決定性有限

オートマトン (DFA)で受理することができる．この DFA

を，コードオートマトンといい，CFA∆ で表す．その初期

状態と最終状態をそれぞれ [⊥]と root = [ε]で表す．CFA∆

の状態数は，∆の符号語の総文字数 δ = ||∆|| =
∑

W∈∆ |x|
で抑えられる．この論文で扱うコードオートマトンは最小

である必要はない．コードオートマトン上のノードと，疎

な接尾辞木上のノードを区別するために，前者をコード

ノードとよび，後者をツリーノードと呼ぶ．コードノード

の全体とツリーノードの全体を，それぞれ，dom(code)と

dom(tree)で表す．

2.5 入力となる符号文字列

文字列 T = W1 · · ·WK = t1 · · · tN ∈ ∆∗ を ∆ 上の

符号文字列 (もしくは ∆ 文字列) と呼ぶ．ここに，各

Wj ∈ ∆ (1 ≤ j ≤ K) は j 番目の符号語であり，各

T [i] = ti ∈ Σ (1 ≤ i ≤ N) は i 番目の基本文字であ

る．本稿では，詰め込み文字列手法を用いるにあたって，

次の仮定をおく．

定義 1 (オンライン入力の仮定) 入力の符号文字列 T

は，先頭から順に wビットずつレジスターに詰められて，

アルゴリズムに与えられる．

任意のインデックス j = 1, . . . ,K に対して，文字列

T の j 番目の ∆ 接尾辞 suf∆j (T ) を j 番目の符号の境界

から始まる T の接尾辞と定義する．すなわち suf∆j (T ) =

Wj · · ·WK−1WK となる．もし T がある ∆文字列の真の

接頭辞ならば，末尾のWK はある符号語の真の接頭辞に

なる．

2.6 接頭符号上の疎接尾辞木

上村ら [13]に従って，接頭符号上の疎接尾辞木を導入す

る．テキスト T とその接尾辞の集合 Suf が与えられたと

き，Suf に対する T の疎接尾辞木（sparse suffix tree）と

は，Suf のすべての接尾辞を格納するパス圧縮トライであ

る [9]．∆を任意の接頭符号とし，T をその上のK 個の符

号からなる N 文字の符号化文字列とする．T に対する符

号上の疎接尾辞木（または符号接尾辞木）は，∆接尾辞の

集合 Suf∆(T ) = { suf∆j (T ) | j = 1, . . . ,K + 1 } に対する
疎接尾辞木として定義される [13]．

ここに，疎接尾辞木 CST∆ の各有向辺 e = (u, v)は，T

の部分文字列 Label(v) ∈ Σ+ を辺ラベルとしてもつ．各文

字 a ∈ Σに対して各内部ノード vは，ラベルが aからはじ

まる出辺をたかだか１つだけもつ．aから始まる辺によっ

てつながれた子を a-child とよび，u = child(v, a)とかく．

根を除く内部ノードは，すべて分岐している．すなわち少

なくとも２つの子をもつ．各ノード vに対し，L(v)を根か

ら vまでのパス上のすべてのラベルを連結して得られる文

字列とする．もし T の末尾 T [N ]が末尾以外に現れない一

意な記号なら，T のすべての∆接尾辞は CST∆(T )の葉で

表現される．

明らかに CST∆(T ) は最大 K 個の葉と K − 1 個の

内部ノードをもつ [9]．領域の節約のため Label(v) を

T [j..i] = Label(v) となるような T におけるラベルの開

始位置と終了位置のペア ⟨j, i⟩ ∈ N2 で表現する．空語 ε

は任意の i に対して ⟨i + 1, i⟩ で表現する．これにより，
CST∆(T )は O(K)語の領域で表せる．

ワード境界上から始まる T の任意の部分文字列 α が

α = L(v)·T [j..i] で表現されるとき，その位置をポインタ
(もしくは参照)と呼ぶ三つ組 p = ⟨v, j, i⟩ ∈ V ×N2 で表現

する．T [j..i]を最も短く表現しているときポインタ ⟨v, j, i⟩
は正規形であるという．部分文字列 αの場所 (locus) は α

の正則なポインタであり，loc(α)とかく．もし j ≤ iすな

わち T [j..i] ̸= εのとき pを仮想ノードとよび，j > i，すな

わち T [j..i] = εのとき pを実ノードと呼ぶ．どちらの場合

も，ノード pのラベル文字列を L(p) = L(u) · T [j · · · i]と
定義する．実ノード pは接尾辞リンク (suffix link)と呼ば

れる実ノードへのポインタを持つ．また，pには CST∆ の

根からの文字深さ d(p) = |L(p)| ≥ 0を格納する．

3. 基本的な構築アルゴリズム

本節では，提案アルゴリズムの基本となる正則接頭符

号化テキストに対する疎接尾辞木の構築アルゴリズム

ConstrutCST1を導入する．以下では，Σをサイズ σ の基

本アルファベットとし，∆ ⊆ Σ+を総文字数 δ = ||∆||の符
号語をもつ有限な接頭辞符号とする．長さ N ビットかつ

K 個の符号語からなる入力符号化テキスト T を仮定する．

本節と次節では簡便のため，アルファベット Σ = {0, 1}
に対するバイナリハフマン符号化テキストの場合を説明

する．一般の正則接頭符号の場合も，木の分岐数と文字の

ビット長さ b = log σ の違い以外は，アルゴリズムは本質

的に同じである．

この基本アルゴリズムは，上村ら [13]の ConstrutCST と
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図 2 (a) アルファベット {A,B,C}上の文字列 S = ABABC に対

する通常の接尾辞木と (b) 接頭符号∆ = {A/00, B/01, C/1}
上の符号文字列 T = 000100011の符号に対する疎な接尾辞木

の例．

基本的には同一であるが，手続き MatchNodeを導入する

ことで，枝上の複数回の文字遷移を一括して行うように修

正されている．これに，次節の簡潔データ構造による高速

化を組み合わせることで，高速化を図る．

3.1 接尾辞リンク

初めに数学的な準備として，文字列でない特別な要素

⊥ ̸∈ ∆（ボトム）を導入する．これは，任意の符号語W ∈ ∆

に対して ⊥W = εが成立する特別な要素と定義する．こ

の⊥は，いわば符号語の逆元であり，文字列に左から作用
し，先頭の符号語を消去する演算を表す．

次に文字列 α ∈ Σ∗ ∪ ⊥Σ∗ に対して，木 CST∆ とコー

ドオートマトン CFA∆ 内の場所 [α]を，次のように対応付

ける．(i) もし U ∈ Σ∗ がふつうの文字列ならば，[α]は木

CST∆ の根から文字列 α で到達可能な一意なノードを表

す．(ii) もし U ∈ ∆Σ∗ が符号語W と文字列 αに対して，

U = Wα の形ならば，[⊥U ]は ⊥U を簡約して得られる文

字列 ⊥Wα = αの CST∆ 内の場所である．これは接尾辞

リンクに対応する．(iii) もし U ∈ PropPre(∆)がある符号

語の真の接頭辞の形ならば（接頭符号なので U は符号語

になり得ない），場所 [⊥U ]はコードオートマトン CFA∆の

内部状態を表し，初期状態 [⊥]から文字列 αで到達可能な

ノードである．

以上の準備の元で，CST∆の接尾辞リンクが定義できる．

木 CST∆のツリーノード vは，そのラベルの先頭から符号

語を一つ除いた文字列をラベルに持つノードへの接尾辞リ

ンクをもつ．すなわち，SL∆(v) = loc(⊥L(v))が成立する．

ツリーノード v のラベルが先頭に完全な符号語を含むな

らば SL∆(v)は再びツリーノードである．一方で，ツリー

ノード vのラベルが符号語の真の接頭辞ならば SL∆(v)は

Algorithm ConstructCST1:

入力: 接頭符号 ∆ ⊆ Σ 上の文字列 T = w1 · · ·wK ∈ Pre(∆∗)

出力: ∆ に関する T の疎な接尾辞木 CST∆(T ) ;

1: root node root = [ε] のみを持つ空の木 CST∆ を作成する;

2: source ⊥̂ = [⊥] と sink root = [ε] である ∆ に対するコード
オートマトンを作成する．

3: SL∆(root) = ⊥̂;
4: ϕ← ⟨root , 1, 0⟩; // ϕ = ⟨s,m, l⟩;
5: i← 1;

6: while i ≤ N do

7: ϕ← MatchNode(ϕ, i);

8: ⟨s, k, j⟩ ← ϕ;

9: if k ≤ j then p← Split(ϕ);

10: else p← s;

11: 新しい葉 q を作成;

12: child(p, T [j + 1])← q;

13: L(q)← ⟨j + 1,∞⟩;
14: ϕ← Canonize(SL(s), k, j);

15: i← j + 1;

16: end while

17: return CST∆;

図 3 接頭符号 ∆ ⊆ Σ+ 上の文字列 T に対する code suffix tree

CST∆(T ) を作成する手続き．

Procedure Canonize:(ϕ = ⟨s, k, j⟩, i)
1: while j ≤ i do begin

2: u← child(s, T [j]);

3: ⟨q, p⟩ ← label(u);

4: if p− q > i− j then

5: break;

6: j ← j + (p− q + 1);

7: s← u;

8: end

9: return ⟨s, j, i⟩; {End of Canonize}
図 4 参照ポインタを正規形にする手続き Canonize

コードノードである．コードオートマトン CFA∆ のコード

ノードは接尾辞リンクをもたない．

3.2 主アルゴリズム

図 3に，アルゴリズムの本体 ConstructCST1を示す．ま

た図 4にサブルーチン Canonize を示す．このアルゴリズ

ムの構成は，Ukkonenによるオリジナルの接頭辞アルゴ

リズム (Ukkonenと呼ぶ)とほぼ同じであり，上村らでは

根にコードオートマトンを結合することで，符号上の疎接

尾辞木構築に対応している．アルゴリズムは入力文字列

T = T [1] · · ·T [N ] = W1 · · ·WKWK+1 ∈ Pre(∆∗) に対し

て，T 上の文字を先頭から順に読みながら，CST∆ とコー

ドオートマトン上のノードへの参照であるアクティブポイ

ント ϕを更新し，CST∆(T )をオンラインに構築する．

3.2.1 初期化

まずはじめに，根 root = [ε] とコードオートマトン

DFA(∆)のみをもつ CSTを作成する．いま参照している

アクティブポイントをポインタ ϕで表す．最初は根を参照

するので，ϕ = ⟨root , 1, 0⟩である．
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3.2.2 入力のまとめ読み

CSTの更新は，CST∆に表現されていない部分文字列を

必要なだけ追加することで行われる．Ukkonenによるアル

ゴリズムでは，与えられた入力 T を先頭から１文字ずつ読

み込み処理を行う．それに対し提案手法では，T を不一致

が起きるまでまとめて読み込み，アクティブポイントの参

照 ϕを移動させながら処理を行う．

これを行う手続きがMatchNodeである．MatchNodeは，

仮想ノード ϕから下方に延びるすべての枝を考え，そのラ

ベル文字列の集合から，現在の入力 T [i · · ·N ]の接頭辞と

最長一致するものを選択し，不一致箇所の仮想ノードへの

参照を返す．（実装は 4.4節で与える）素朴な実装は，読

み進める文字数N に対して，O(N)時間を要するが，次節

では，ビット並列計算と簡潔トライ構造を用いて，Word

RAM上の高速なアルゴリズムを与える．

3.2.3 接尾辞拡張のタイプ

手続き MatchNodeが不一致箇所の参照 ϕを返したあと

の処理は，以下の３つのタイプに分類することができる．

これらの処理は，アクティブポイント ϕが CST∆と CFA∆

のどちらにあるかに関わらず，共通である．

• タイプ１:　 ϕ が葉のとき LCP 長の計算結果は必ず

0 である．Ukkonen [14] は，葉ノードの辺ラベルを

⟨j,∞⟩と表現し，∞は常に現在の入力 iを表すものと

することで自動的にエッジの延長を行う．ここに，定

義 1の仮定を利用して，挿入時の葉 ℓの文字深さ d(ℓ)

が常に wの整数倍になるよう待って，葉を挿入すると

定める．ただし，これは，次節のマイクロ木分解で必

要である．

• タイプ２:　 Ukkonenでは，現在の入力 T [i]と ϕから

延びる辺ラベルの先頭文字に不一致が発生したときタ

イプ２と呼ぶ．このとき，MatchNodeは不一致個所へ

の参照ポインタ ϕ = ⟨s, k, j⟩を返し，ϕが仮想ノード

ならば，手続き Splitを用いて仮想ノード ϕを実ノー

ド pに変換し，ϕが以前に指したノードから pへ新し

く接尾辞リンクを張る．次に参照ポインタの位置に，

新たに作成した葉ノードを連結する．このときの葉の

ラベルはタイプ１で述べたように ⟨j + 1,∞⟩とする．
タイプ２が発生した場合は接尾辞リンクを用いて ϕを

更新して，引き続き，MatchNodeの実行と，その後の

接尾辞拡張を行う．

• タイプ３:　 Ukkonenでは，現在の入力 T [i]と ϕから

延びる辺ラベルの先頭文字が一致したときタイプ３と

よび，参照 ϕを更新することで処理を終了し，次の入

力を読み込む．提案手法では，手続き MatchNodeを

用いるため，常に不一致を検出するので，このタイプ

の拡張は実際にはタイプ２に統合される．

提案手法のアルゴリズムは，以上の過程を繰り返すことで

CST∆ を構築する．このアルゴリズムは，タイプ３で入力

をまとめて読み込む以外は上村ら [13]のアルゴリズムと本

質的に同じ動作をする．よって，[13]と同様に O(N log σ)

時間を要する．この解決に，次節では簡潔データ構造を用

いた高速化を行う．

4. Word RAM上の高速化

本節では，有限接頭符号に対する符号化テキストの疎接

尾辞木に対して，簡潔トライ QFTをノードアクセスに対

する索引として用いて，ノード巡回の高速化を行う手法

を提案する．これにより，前節の基本アルゴリズムの時間

計算量を改善し，ハフマン符号化テキストの場合にWord

RAM上で，O(⌈N
w ⌉

√
w +K

√
w)時間を達成できる．

以下の説明では，入力はアルファベットサイズ σ = 2のハ

フマンテキストの場合を考える．一般の有限接頭符号の場

合も，CST∆が σ分木であり，高速化率として ρ = w/ log σ

を用いる他は同様である．CST∆の総ノード数をKとする．

4.1 簡潔トライQFT（q-fast trie）

簡潔トライである q-fast trie (以後，QFT と呼ぶ) は，

Willard [16] によって提案された動的データ構造であり，

最大値がM ≥ 0以下である N 個の非負整数の集合 S を

O(N)語で格納し，次の演算を一演算あたりO(
√
logM)時

間で実現する．

• MEMBER(x): キー xの S への所属の有無を返す．

• PREDECESSOR(x): キー xを超えない S のキーの最

大値を返す．

• SUCCESSOR(x): キー x以上となる Sのキーの最小値

を返す．

• INSERT(x): 新しいキー xを S に挿入する．

• DELETE(x): 既存のキー xを S から削除する．

キーはすべて長さ w ビット以下の二進数と仮定す

る．以下では，PREDECESSOR(x) と，SUCCESSOR(x)，

INSERT(x)を用いる．より高速な O(log logM)演算を許

すWillard [15]の y-fast trie は挿入削除ができないのに対

して，QFTはそれが可能である点に特徴がある．

4.2 木のマイクロ木分割

今，Word RAMのレジスター長 wに対して，ブロック

長を w とおく．初めに，疎接尾辞木 CST∆ において，文

字深さ，すなわち，根からの距離 d(v)が w の整数倍，つ

まり 0, 1w, 2w, . . . , iw, . . .の頂点 v（仮想または実頂点）を

索引候補点（w区切り点）と定める．整数 iをレベルとよ

ぶ．索引候補点自体は，O(N2)個存在することに注意．

次にレベル iの索引候補点 v に対して，v を根とし，高

さがちょうど w文字の CST∆ の部分木 T (v)を考えて，根

vをもつレベル iのマイクロ木と呼ぶ．マイクロ木 T (v)に

おいて，根 vは深さ d(v) = iをもち，すべての内部ノード

uは深さ d(u) ∈ [iw, (i + 1)w]をもつ．3.2.3節のタイプ 1
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Procedure BNA(α, c)

データ構造: q-fast trie QFT ;

入力: w ビット文字列 α, 整数 c ≥ 0;

出力: マイクロ木 T (v) 中の α[1..c] が指す場所の直上の分岐ノード;

1: βL ← α[1..c]0w−c; βR ← α[1..c]1w−c;

2: ℓL ← QFT.PREDECESSOR(βL);

3: ℓR ← QFT.SUCCESSOR(βR);

4: pL ← NCA(ℓL, ℓL+1) = NCA(ℓL);

5: pR ← NCA(ℓR−1, ℓR) = NCA(ℓR−1);

6: if d(pL) ≤ d(pR) then p← pL else p← pR;

7: return p;

図 5 マイクロ木 T (v) 中の α[1..c] が指す場所の直上の分岐ノード

を見つける手続き

Procedure MatchNode(QFT , i)

1: α = T [i..i+ w − 1]; //現在の入力文字列
2: ℓα ← QFT.PREDECESSOR(α); //先行する葉
3: len← LCP (α, Lab(ℓα)); //不一致点の深さ．
4: p← QFA.BNA(α, len); //性質：d(ϕ) = d(v) + len

5: k ← i+ d(p)− d(v); j ← i+ len;

6: return ϕ = (p, k, j);

図 6 マイクロ木 T (v) 中の文字列 α = T [i..i+ w − 1] の不一致頂

点 ϕ を見つける手続き

の仮定より，すべての葉 ℓは深さ d(ℓ) = (i+ 1)wをもつ．

ただし，葉には仮想と実ノードの両方があり得る．

明らかに，マイクロ木どうしは根と葉以外は共有せず，

その実頂点の総数は O(K)である．

4.3 マイクロ木 T (v)の索引化

レベル i のマイクロ木 T (v) を考える．T (v) 中のすべ

ての葉を ℓ1, . . . , ℓm とする．根 v から葉 ℓi への枝のラベ

ル文字列を Lab(ℓi) で表す．これらの葉は，Lab(ℓ1) <lex

· · · <lex Lab(ℓm) と辞書順で昇順に整列されていると仮定

する．各 i ∈ [1,m− 1]に対して，葉 ℓi と ℓi+1 の最近共通

先祖（NCA, nearest common ancestor）とは，ℓiと ℓi+1の

共通の先祖で，最も下方にあるものをいい，NCA(ℓi, ℓi+1)

で表す．NCAは常に分岐ノードである．3.2.3節のタイプ

１の仮定より，Lab(ℓi)の長さは常に wである．

4.3.1 索引化の手順

最初に，CST∆のすべてのノード pに対して，索引フラグ

を indexed(p) = 0と設定しておく．このとき，CST∆の各

マイクロ木 T (v)を次のように分類する．(1) T (v)が分岐

頂点を含まないときは，何もしない．(2) T (v)が 1個以上

の分岐頂点を含むとき，T (v)を以下の手順で索引化する：

( 1 ) マイクロ木 T (v)の葉を，それが仮想ノードであれば

実ノード化する．

( 2 ) QFT (v)を新しく生成した q-fast trie とし，INSERT

演算でラベル Lab(ℓi)をキーとして，T (v)の葉すべて

を挿入する．

( 3 ) 各 i ∈ [1,m− 1]に対して，葉 ℓiの欄 NCA(ℓi)として，

最近共通先祖 NCA(ℓi, ℓi+1)を対応付ける．

micro tree T(v)
root v

φφφφ = locus(α[1..c])

lL lL+1 lR-1 lR

PL = NCA(lL-1, lL)

PR = NCA(lL-1, lL)

ααααL ααααR

α[1..c]

図 7

CST∆ のオンライン構築では，新しい実頂点 pの導入毎

に，キー Lab(ℓ)による葉 ℓの挿入を行い，pから関連デー

タ構造へのポインタをもたせてオンライン化する．

図 5に，マイクロ木内でキー文字列の最長一致（前方一

致）検索を高速に行うための鍵となる手続き BNAを示す．

これは，簡潔トライ QFTによるビット検索と，マイクロ

木の葉に格納した NCA情報を組み合わせて，木内部の分

岐数に依存しない高速な検索を実現する．

補題 1 手続き BNAは，T (n)中の仮想ノードの参照 ϕ

から最近分岐先祖を O(
√
w)時間で見つける．

証明: 図 7を参照のこと．一般に，根付木では並んだ三つ

の葉 ℓ1, ℓ2, ℓ3の二組の隣接対のNCAが木の中に存在する

なら，それらは同じ枝に含まれ，比較可能である．T (v)の

葉 ℓL, ℓL+1, ℓR−1, ℓR に対してもこれが成立する．QFTで

の前者と後者の存在と，ϕの存在から，結果が示される．

図 6の手続き MatchNode0は，BNAをサブルーチンに

用いて，入力テキスト α = T [i..i+w− 1]を最大 wビット

読み進めたときに，T (v)中の文字列で不一致が起こる場所

の参照を O(
√
w)時間で計算する．

仮想ノード ϕでの不一致の際は，タイプ 2拡張により ϕ

を実ノード pに変換し，続けて，新しい葉 ℓの生成と，キー

Lab(ℓ) = αの QFT への挿入，葉の NCA情報の更新，フ

ラグ indexed(p) = 1の設定等のデータ構造の管理を行う．

4.4 索引を用いた木の巡回の高速化

以下の手続き MatchNode は，前節の図 6 の手続き

MatchNode0 を繰り返し用いることで，入力テキスト

α = T [i..N ] を制限なしに読み進めたときに，CST∆ 中

の文字列で不一致が起こる場所の参照を計算する．

手続きMatchNode(ϕ, i)：

• STEP 1: 現在のノード ϕ = (p, k, j)において，フラ

グ indexed(p)をテストし，次のいずれかに行く．

• STEP 2: もしフラグ indexed(p)が 0（非分岐）なら

ば，v から出る唯一の枝の文字列 Y = T [k..j]に対し

て，l = LCP (X,Y ) ≤ w を計算する．もし l = w な

らば，上記の過程を繰り返す．もし l < wのとき，不

一致点 ϕが見つかったら出力して停止する．それ以外

は，到達した枝の終端 eを vとおき，STEP 1へ行く．

• STEP 3: もしフラグ indexed(p)が 1（分岐）ならば，
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対応する索引 QFT (p)と現在の入力位置 iから，手続

きMatchNode0を用いて，マイクロ木中の不一致 ϕを

見つける．もし l < wのとき，必ず不一致点 ϕが見つ

かるので，ϕを出力して停止する．もし l = wならば，

y到達した T (v)の葉を vとおき，STEP 1へ行く．

以上の議論をまとめると，次のことが言える．

補題 2 手続きMatchNodeがN ′文字を読み，K ′ノード

を訪問したと仮定する．このとき，手続きはO(⌈N ′

w ⌉
√
w+

K ′√w)時間を要する．⋄

4.5 コードオートマトンの索引化と高速化

有限接頭符号∆ ⊆ Σ+に対して，∆の符号語に対する非

圧縮トライCを構築し，4.2節のマイクロ木分割と 4.3節の

QFTを適用して索引化する．コードトライのノード数は

O(δ)である．トライ内の巡回には，前節で導入した手続き

MatchNodeを用いる．コードトライにおいては，タイプ 3

拡張しかないので，実行が STEP3に限定されている以外

は，CST∆ の巡回とまったく同じあり，補題 2が CFA∆ に

おいても成立する．

5. 計算量のみつもり

提案手法の領域計算量と時間計算量を解析する．テキス

トの総ビット数を N とし，その符号語の数を K とする．

∆ の符号語の総文字数を δ とおく．このとき，CST∆ と

CFA∆ の実ノード数は，それぞれ，O(K)と O(δ)である．

5.1 領域計算量解析

まず各マイクロ木 (QFT)の領域計算量を求める．まず，

CST∆ のノード数は高々 2K − 1 = O(K)個である．すべ

てのマイクロ木の頂点は高々２回しか重複しないので，マ

イクロ木中の実ノード数の総和 O(K)である．このとき，

マイクロ木の葉の挿入によって生成された実ノード数の

増加は，高々 O(K)である．なぜならば，葉が生成される

度に唯一の子孫にチャージしてならし解析することで，新

たに作られる実頂点数は O(K)で抑えられるからである．

よって，CST∆ とコードトライの総ノード数は，それぞれ

O(K)個とO(δ)個である．一方，簡潔トライQFT の領域

は格納する wビット超のキー数に線形であるので，アルゴ

リズムの使用領域は O(K + δ)語となる．

5.2 時間計算量解析

前処理の CFA∆ の構築は O(δ)時間でできる．これまで

の議論から，明らかに，(a.1) CST∆の非分岐ノードから長

さw以上の枝をたどる回数と，(a.2) CST∆の分岐ノードで

MatchNode0を計算する回数，(a.3) CFA∆ でMatchNode0

を計算し読み進める回数は，合計で O(⌈N
w ⌉)回となる．

一方，(b.1) 非分岐ノードから長さ w以下の枝をたどる

回数と，(b.2) 不一致で新ノードを追加する回数，(b.3) 接

尾辞リンクをたぐるときに実ノードを訪問する回数，(b.4)

CFA∆ で符号語の残りを読みとばす回数は合計で O(K)

回でおさえられる．ここで，(b.1)と (b.4)は自明である．

(b.2)は，不一致をするたびに新しい実ノードが追加され，

さらに，生成されるノード数の総和は K 以下であること

から容易に示される．(b.3)は，Ukkonen [14]の議論から，

ならし解析によって示される．

それぞれに対して，MatchNode手続きによる LCPの計

算に O(
√
w)時間がかかる．よって，本稿の主結果が示さ

れる．

定理 1 (ビットハフマン符号化テキスト) 図 3のアルゴ

リズム ConstructCST1は，長さN ビットかつK 個の符号

語からなるハフマン圧縮テキストが入力として与えられた

とき，その疎接尾辞木をWord RAM上で O(δ)前処理時

間と O(K + δ)語の領域を用いて，O(⌈N
w ⌉

√
w+K

√
w)時

間でオンライン構築する．ここに，wは計算機のレジスタ

長 (ビット)であり，δは符号語の総ビット数である．⋄
本結果は，次のように一般の有限な接頭辞符号に対して

も，拡張可能である．ここに，δを∆の符号語の総サイズ

とする．

定理 2 (一般の有限な接頭符号化テキスト) アルファ

ベット Σ上の任意の有限な接頭符号∆ ⊆ Σ+に対して，長

さ N 文字かつK 個の符号語からなるテキストの疎接尾辞

木をWord RAM上で O(δ)前処理時間と O(K + δ)語の

領域を用いて，O(⌈N log σ
w ⌉

√
w +K

√
w +K log σ) 時間で

オンライン構築可能である．ここに，σ = |Σ|は基本アル
ファベットのサイズであり，δは∆の符号語の総文字数で

ある．⋄
提案手法は，K ≤ O( N√

w
)のときに，従来の O(N)時間

アルゴリズム [13]を改善している．上記の二つの結果で

は，Word RAMの加算を用いるが，乗算は用いない．

6. 無限の接頭符号：単語アルファベットの場合

本節では，無限の正則接頭符号である単語アルファベッ

トに対する疎接尾辞木構築の高速化を考察する．単語アル

ファベットは，無限接頭符号 ∆3 = Σ+# (# ̸∈ Σ) である

ので，簡潔トライを用いる前節の手法は使えない．Σ+#

を受理するコードオートマトン [8]（図 1）は，本質的には，

単語の途中で CST∆の巡回に失敗したときに，可変個の未

読文字を，単語の終わりの空白まで読み飛ばす演算を行う．

図 8 に，ビット並列手法を用いて，コードオートマト

ンを模倣する手続き SkipToSpace を示す．説明の準備と

して，ワード長 w と文字幅 bはある整数 m ≥ 1に対して

w = mbを満たすと仮定する．これにより，wビットのマ

スク X ∈ {0, 1}w を，文字ブロック Xi ∈ {0, 1}b のベクト
ル X = X1 · · ·Xm ∈ ({0, 1}b)m と見なす．CST∆ 構築ア

ルゴリズムが，i ∈ [1, N −w]番目の文字まで読み，タイプ
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Procedure SkipToSpace(i ∈ [1, N ], w, T [1..N ])

1: X ← T [i..i+ w − 1];

2: Z ← X ⊕ (∼ ♯m);

3: Z0← (Z ≫ m− 1);

4: Z ← Z & (∼ HIGH) + Z0;

5: Z ← (Z & HIGH)≫ m− 1;

6: P ←MSB(Z);

7: i← i+ ⌈P/m⌉+ 1;

図 8 単語オートマトンを模倣し，単語の終わりの空白まで未読文字

を読み飛ばす手続き

2の接尾辞拡張により，アクティブポイント ϕが CFA∆ の

コードノードを指したと仮定する．

手続き SkipToSpaceを説明する．まず 1行目で，まず現

在のテキスト wビットをレジスタ X に格納する（1）．次

に 2 行目で，空白記号 “♯” のビット反転を並べたマスク

A =∼ ♯m を用いて，空白記号 ♯が出現したブロックを 1m

で埋める．次の 3行目と 4行目で，加算によるキャリー伝

搬を使い，1m で埋まったブロックを検出し，その最上位

ビットに 1を立てる．5行目と 6行目では，検出したビッ

トの位置を合わせて，MSBを O(logw)時間で計算して読

み飛ばすビット数 P を得て，ポインタを進める．

以上の計算は，加算をもつWord RAM上で，O(logw)

時間で実現可能であるので，前節の結果と組み合わせて次

が示せる．

系 3 (単語接尾辞木) Σ上の単語アルファベット ∆ =

Σ+#に対して，長さN 文字で，K 個の符号語からなるテ

キストの疎接尾辞木をWord RAM上でO(1)前処理時間と

O(K)語の領域を用いて，O(⌈N log σ
w ⌉

√
w+K

√
w+K log σ)

時間でオンライン構築可能である．ここに，σ = |Σ|は基
本アルファベットのサイズである．⋄
この結果は，[1], [8] の単語接尾辞木のオンライン線形

時間構築に対する詰めこみ文字列技法を用いた高速化を与

える．

7. 結論

本稿では，符号化上のテキストに対する疎接尾辞木の高速

化手法を与えた．結果として，ビット並列計算と簡潔トライ

構造を用いて，σ進文字上の総サイズ δの接頭符号において，

長さN 文字かつK個の符号語からなる符号化テキストに対

する疎接尾辞木を，語長 wビットのWord RAM上でO(δ)

前処理と，O(K+δ)語領域，O(⌈N
w ⌉

√
w+K

√
w+K log σ)

で構築するアルゴリズムを与えた．さらに，単語接尾辞木

等に対する一般化についても議論した．

最近，Kolpakovら [11]は，Chienら [3]らの簡潔索引のア

イディアを利用し，O(K) = O(N/ log2 N)語= O(N)ビッ

トの領域量をもつ疎接尾辞木に基づく簡潔索引を提案してい

る．この索引において，文字列検索はビット並列手法を用い

て O(M⌈logN log σ/w⌉+ (logN/log logN)(logN + occ))

と効率化されているが，索引構築は高速化の工夫があまり

されておらず，依然として O(N)時間を要する．そこで，

本稿の手法を用いて，領域 O(N)ビットで o(N)時間の索

引構築が可能かどうかは興味深い問題である．

6節の単語アルファベット上の疎接尾辞木構築が，一般

の正則接頭符号に拡張可能などうかは課題である．
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