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双方向r-index

荒川 侑馬2 Gonzalo Navarro1,3,a) 定兼 邦彦2,b)

概要：反復の多い文字列を効率的に圧縮する索引は，バイオインフォマティクスやバージョン管理された
リポジトリなどの分野において有用である．Burrows-Wheeler変換 (BWT)の連長圧縮を用いて実現され
る r-indexはそのような索引の一種であり，BWTにおける runの数を r としたとき，O(r)語の空間計算
量でパターンの出現位置を高速に検索することができる．この検索は，パターンの後方探索の過程で接尾
辞配列のサンプルを保持し，そのサンプルからパターンの出現位置を全て計算するアルゴリズムにより実
現される．本研究では，このアルゴリズムを発展させ，パターンを双方向に拡張可能かつ，探索の任意の時
点でパターンの出現位置列挙が可能である双方向 r-index(br-index) を提案する．また，数値実験により，
索引サイズ，および DNAのアラインメントを模した検索クエリの速度を評価する．
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Bi-directional r-indexes

Abstract: Indexing highly repetitive texts is important in fields such as bioinformatics and versioned repos-
itories. The run-length compression of the Burrows-Wheeler transform (BWT) provides a compressed repre-
sentation particularly well-suited to text indexing. The r-index is one such index. It enables fast locating of
occurrences of a pattern within O(r) words of space, where r is the number of equal-letter runs in the BWT.
Its mechanism of locating is to maintain one suffix array sample along the backward-search of the pattern,
and to compute all the pattern positions from that sample once the backward-search is complete. In this
paper we develop this algorithm further, and propose a new bi-directional text index called the br-index,
which supports extending the matched pattern both in forward and backward directions, and locating the
occurrences of the pattern at any step of the search, within O(r+rR) words of space, where rR is the number
of equal-letter runs in the BWT of the reversed text. Our experiments show that the br-index captures the
long repetitions of the text, and outperforms the existing indexes in text searching allowing some mismatches
except in an internal part.

1. はじめに
文字列索引は，対象となる文字列への検索などの操作を

サポートするデータ構造である．その代表例である接尾辞
配列 [11]は，接尾辞木 [20]から構造を単純化し，主にサ
ポートする機能をパターンの出現回数を数える count，出
現位置を列挙する locateに限定した索引である．接尾辞配
列の機能をさらにコンパクトに実現するため，圧縮接尾辞
配列が現在に至るまで研究されてきた．FM-index [3]は，
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文字列の Burrows-Wheeler変換（BWT）[2]に基づく圧縮
接尾辞配列の一種である．FM-indexにおけるパターンの
検索は，パターンの末尾の文字から開始し，先頭へ向けて
1文字ずつマッチングするアルゴリズムにより実現される．
双方向 BWT [8]は，FM-indexを文字列と反転文字列の両
方に対して構築することで，パターンの左拡張に加えて右
拡張も実現した．
当初考案された圧縮接尾辞配列は，統計的な圧縮の手

法に基づいていた．しかし，この手法では，非常に長いパ
ターンが反復したケースを感知し圧縮することができな
い．したがって，索引のサイズは入力のサイズに比例して
大きくなっていく．バイオインフォマティクスを始めとす
る，巨大かつ冗長な文字列を取り扱う分野にはこのような
ケースが多く，その解決策として Lempel-Ziv圧縮や文法

1ⓒ 2022 Information Processing Society of Japan

Vol.2022-AL-188 No.2
2022/5/19



情報処理学会研究報告
IPSJ SIG Technical Report

圧縮といった手法による索引が提案されてきた [14]. それ
らの索引は，locateや countをサポートするものの，接尾
辞配列と異なる構造に基づいているため，それ以外のより
複雑な操作の実現が難しかった．高度に反復的な文字列を
取り扱うのに適した圧縮接尾辞配列として初めて提案され
たのが r-index [5, 6]である．この索引は，BWTの連長圧
縮に基づき，O(r)語という索引サイズを実現している．こ
こで rは，BWTにおける同じ文字の繰り返しの総数であ
る．r-indexは効率的な countおよび locateを実現したが，
従来の接尾辞配列でサポートされていた，より複雑な操作
の実現はさらなる研究を待つところである．同じ BWTの
連長圧縮に基づき，パターンの双方向拡張を可能にした索
引も提案されているが [1]，応用において重要な locateは
サポートされていない．

本研究の主結果
本研究では，r-indexを発展させ，パターンの双方向へ

の拡張を可能にした文字列索引（br-index）を提案する．
空間計算量は O(r + rR)語となる．ここで rR は，元の文
字列を反転させた文字列の BWT における同じ文字の繰
り返しの総数である．定理 1 で提案するバージョンは簡
易さを重視しており，元の文字列および反転文字列にそ
れぞれ構築した r-indexを用いて容易に実現できる．定理
2では，left-extension および right-extension のアルゴリ
ズムを改良することで，時間計算量がアルファベットサ
イズ σに依存しないバージョンを提案する．bi-directional

BWT [8] と比較すると，br-index は文字列内の長い反復
により敏感であり，高度に反復的な文字列を効率よく圧縮
する．Belazzougui and Cunial [1] が提案した索引と比較
すると，br-indexはパターンの縮小（拡張の逆操作）はサ
ポートしないが，効率的な locateをサポートしており，加
えて実装が比較的容易である．詳細な比較を表 1で示す．
本研究ではこれらに加えて，定理 1に基づく索引を実装し，
性能を bi-directional BWTおよび r-indexと比較した．
本論文は以下のように構成される．2章では，主結果の
説明に必要な概念について記述する．3章では，br-index

が用いるアルゴリズムを説明する．4章では数値実験の結
果を検討する．5章で結論を述べる．

2. 準備
本論文においては，長さ n の文字列を n 個の文字の
配列 T = T [1]T [2] · · ·T [n] と定義する．それぞれの文
字 T [i] (i = 1, . . . , n) は，全順序の定められたアルファ
ベット Σ = {1, 2, . . . , σ} の要素である．簡単のため，
T [n] = 1, T [i] ̸= 1 (i = 1, . . . , n − 1) と定義する．すな
わち，末尾の文字を辞書順最小の文字に限定する．加えて，
文字列 T に対し，TR = T [n− 1]T [n− 2] · · ·T [1].1を反転
文字列と定義する．

文字列 T に対する 2つの操作を以下のように定義する．
ここで P はm個の文字から成るパターンとする．
count(P ) パターン P の出現回数を数える．
locate(P ) パターン P が開始する位置を全て列挙する．
本論文では整数の集合 {l, l+1, . . . , r}（l > rのとき空集
合）を [l, r]と表記する．この表記を部分文字列や配列の部
分列にも適用する．例えば，部分文字列 T [l]T [l+1] · · ·T [r]
（l > r のとき空文字列）を T [l, r]と表記する．

predecessorデータ構造 S を，操作 predをサポートする
全順序集合と定義する．pred(S, i)は S における i以下の
最大の要素，すなわち max{s ∈ S | s ≤ i}を返す．

2.1 接尾辞配列，Burrows-Wheeler変換，LCP配列
T の接尾辞配列 [11] SA[1, n] は，SA[i] が，辞書順 i

番目の接尾辞が開始する位置であるような整数配列で
ある．すなわち，接尾辞 T [SA[i], n] の辞書順が i とな
る．接尾辞配列の逆である ISA も定義する．ISA は
SA[ISA[i]] = i (i = 1, . . . , n)を満たす．
T の Burrows-Wheeler変換（BWT）[2]は，文字の配列

L[1, n]であり，

L[i] =

{
T [SA[i]− 1] (SA[i] ̸= 1)

1 (SA[i] = 1)

を満たすものである．定義から，L[i]は，辞書順 i番目の
接尾辞の直前に出現する文字を意味する．ただし，辞書順
i番目の接尾辞が T そのものである場合，L[i]は末尾の文
字 1となる．Lに対する操作 rank も定義し，rankc(L, i)

は L[1, i]における文字 cの出現回数を数える操作とする．
iが 0のときは 0と定義する．
T の最長共通接尾辞配列 LCP [1, n]とは，

LCP [i] =

{
lcp(T [SA[i− 1], n], T [SA[i], n]) (i ̸= 1)

0 (i = 1)

を満たす整数配列である．ここで lcp(P, P ′)は，P と P ′

に共通する接頭辞のうち最長のものの長さである．

2.2 後方探索
接尾辞配列 SAとBWT Lは，パターン P [1,m]の count

および locateを計算するのに役立つ．あるパターン P が
与えられたとき，それに対応する SA上の区間 [s, e]が一
意に存在し（パターン P が T で出現しない場合は空とな
る），SA[s, e]が T における P の出現位置のリストとなる．
このことからパターン P を区間 [s, e]で表現することがで
きる．Lへの rank を用いて，このパターンの左方向への
拡張が可能である．具体的には，P に対応する区間が [s, e]

のとき，文字 cを加えたパターン cP に対応する区間 [s′, e′]

は以下の式で計算することができる．この，パターンの左
への拡張手続きを left-extension と呼ぶ．
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索引 サイズ left-extension left-contraction locate

bi-directional BWT [8] O(nHk(T )) + o(n log σ) ビット O( log σ
log log n

) 不可能 O(occ · log1+ϵ n)

Belazzougui and Cunial [1] O(r + rR) 語 O(H2 log log n) O(H2 log log n) 不可能
br-index （定理 1） O(r + rR) 語 O(σ + log logw(n/r)) 不可能 O(occ)

br-index （定理 2） O(r + rR) 語 O( 1
ϵ
log2+ϵ r) 不可能 O(occ)

表 1 既存の双方向索引との性能比較．H は文字列の longest maximal repeat の長さ．
right-extension(contraction) は left-extension(contraction) と対称的．
w は計算機の語長．

Table 1 Comparison of space and time with the existing compressed bi-directional

indexes. H is the length of the longest maximal repeat in the text.

right-extension(contraction) is symmetric to left-extension(contraction).

Here w is the number of bits in the computer word.

{
s′ = C[c] + rankc(L, s− 1) + 1

e′ = C[c] + rankc(L, e)

ここで，C[1, σ]は整数配列であり，C[c]は cよりも小さい
文字が T 内に出現する回数である．cP が T 内に出現しな
い場合は，上式の計算結果は e′ > s′ を満たす．
FM-index [3] は，統計的な圧縮に基づく圧縮接尾辞配列
である．FM-indexにより count(P )と locate(P )を計算す
るとき，まず空文字列 ϵに対応する区間 [1, n]から手続き
を開始し，P の末尾から 1文字ずつ，左へ拡張しながら区
間を更新していく．P [i + 1,m](1 ≤ i ≤ m)に対応する区
間を [si+1, ei+1]としたとき，P [i,m]に対応する [si, ei]は{

si = C[P [i]] + rankP [i](L, si+1 − 1) + 1

ei = C[P [i]] + rankP [i](L, ei+1)

により計算し，si > ei あるいは i = 1 となった時点
で手続きを終了する．si > ei となって終了した場合
には，count(P ) = 0 であり，i = 1 で終了した場合は
count(P ) = e1 − s1 + 1, locate(P ) = SA[s1, e1]である．
このパターン検索アルゴリズムは，パターンを左方（後方）
へ向けて探索することから後方探索と呼ばれる．類似の計
算である LF-mapping LF (i) = C[L[i]] + rankL[i](L, i)も
定義し，以降では left-extension の時間計算量を tLF と表
記する．同様にして SAの要素にアクセスする時間を tSA

と表記する．
後方探索アルゴリズムに基づくと，countの時間計算量は

O(m · tLF )，locateの時間計算量はO(m · tLF +occ · tSA)と
なる．ただし occ は T 内の P の出現回数である．FM-

index は，nHk(T ) + o(n log σ) ビットの空間計算量で
tLF = O( log σ

log log n ), tSA = O(log1+ϵ n) を実現した [4]．
ここで ϵは 0 < ϵ < 1を満たす任意の定数，Hk(T )は T の
k次経験エントロピーである．

2.3 BWTの連長圧縮，r-index

FM-indexのように統計的な圧縮手法を用いた場合，L

に相当するデータ構造のサイズは入力サイズ n にほぼ比例
して大きくなる．したがって，非常に反復の多い巨大な文

字列を取り扱うには，反復をより敏感に検出し，それを活
かして圧縮する必要がある．
Mäkinen and Navarro [9]は，文字列の反復を検出し圧縮

する手段として，Lにおける runに注目した．BWT Lの
runとは，L内の同じ文字で構成された極大部分列である．
SAにおいて，接尾辞は辞書順にソートされているため，
それら接尾辞の直前に出現する文字の配列 Lは，T に反復
が多いほど長い runを持つと直感的に期待される．実際に
彼らは，任意の定数 0 < α < 1に対し，k ≤ α logσ nを満
たす kについて r ≤ nHk(T ) + o(n)が成り立つことを示し
た．ここで rは Lにおける runの総数である．BWTの連
長圧縮を適用した FM-indexである RLFM-index [10]は，
O(r)語の空間計算量で tLF = O( log σ

log log r + (log log n)2) を
実現し，効率的な countを可能とした．その一方，locate

を計算するためには追加で O(n/s) ビットが必要になると
いう問題があった．これは，SAの値を一定間隔 sごとに
保存したサンプルを必要とするためであった．
r-index [5, 6] が，SA の一定間隔サンプルを用いず，

O(r) 語，O(m · (tLF + log logw(n/r)) + occ · tϕ) 時間で
の locate の計算を可能にした．L に対する rank を行
うデータ構造には RLFM-index を改良したものを用い，
tLF = O(log logw(σ + n/r))を実現した．また，後方探索
の際に SAのサンプルを 1つ保持し，関数 ϕ, ϕ−1をサンプ
ルに対し繰り返し適用することで，SAの一定間隔サンプ
ルを不要とした．これらの関数は互いが互いの逆関数で

ϕ(i) =

{
SA[ISA[i]− 1] (ISA[i] ̸= 1)

SA[n] (ISA[i] = 1)

ϕ−1(i) =

{
SA[ISA[i] + 1] (ISA[i] ̸= n)

SA[1] (ISA[i] = n)

を満たす．
これらの関数は，SA の値から隣接する SA の値を

計算するものである．SA[i] の値が分かっているとき，
SA[i− 1], SA[i+ 1]はそれぞれ ϕ(SA[i]), ϕ−1(SA[i])で計
算することができる．ϕ, ϕ−1 を計算する時間を tϕ とする
と，r-indexは tϕ = O(log logw(n/r))を実現した．後方探
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索の過程で SAのサンプルを保持する具体的なアルゴリズ
ムについては，本研究の主結果とも密接に関連するため，
以下で詳細に説明する．
T [i]が BWTにおける runの最初か最後の文字に対応す
る，もしくは i = 1であるとき，T [i]がサンプル文字であ
ると定義する．サンプル文字の数は O(r)となる．prede-

cessorデータ構造 Rc を各文字 cに対して作成する．Rc の
要素は，cに等しいサンプル文字の BWT上の位置とする．
また，それら BWT上の位置 q ∈ Rc に関連付けて，値の
組 ⟨q, SA[q]− 1⟩を保存する．後方探索では，SA上の区間
[s, e]に加え，SAのサンプル (p, SA[p])を Rc を用いて更
新していく．P [i+ 1,m]から P [i,m]へ拡張する過程を考
える．P [i + 1,m]に対応する SA上の区間 [si+1, ei+1]と
サンプル (p, SA[p]) (si+1 ≤ p ≤ ei+1)から，P [i,m]に対
応する [si, ei], (p

′, SA[p′]) (si ≤ p′ ≤ ei) を計算する必要
がある．このとき，[si, ei] は RLFM-index により求めら
れる．サンプルは，L[p] = P [i] のとき，LF (p) ∈ [si, ei]

が成り立つことから (p′ = LF (p), SA[p′] = SA[p] − 1)

と更新する．L[p] ̸= P [i]だが，P [i]が [si+1, ei+1]内には
出現するとき，pred(RP [i], ei+1) を計算して predecessor

⟨q, SA[q]− 1⟩を得る．q は L[q] = P [i]を満たすため，サ
ンプルは (p′ = LF (p), SA[p′] = SA[q] − 1)と更新するこ
とができる．
また，Nishimoto and Tabei [16]が，predecessorデータ
構造の使用を避けることで時間計算量を改善し，O(r)語の
空間計算量を維持したまま tLF = O(1), tϕ = O(1)を実現
している．

3. r-indexの双方向化
r-indexによってパターンを拡張できるのは左方向のみ
であり，right-extension はサポートされていない．本論文
で提案する br-indexは，以下の定理で示すように，双方向
の拡張をサポートし，また探索の任意の時点で locateを計
算できる文字列索引である．
定理 1. O(r) +O(rR)語の空間計算量で，探索の任意の時
点において，left-extension を O(σtLF + log logw(n/r))時
間，right-extension をO(σtLFR + log logw(n/rR))，count
を O(1)時間，locateを O(occ)時間で計算できる．ここで
occは現在のパターンの T における出現回数，wは計算機
の語長，rR は反転文字列 TR の BWT LR における runの
総数である．
3.1 節および 3.2 節では定理 1 を証明する．3.3 節で
は，ウェーブレット木 [7] を用いることで left-extension

と right-extension の時間計算量を改善した定理 2を証明
する．
定理 2. 任意の実数 ϵ > 0に対し，O(r) + O(rR)語の空
間計算量で，探索の任意の時点において，left-extension

を O( 1ϵ log
2+ϵ r)時間，right-extension を O( 1ϵ log

2+ϵ rR)，
countを O(1)時間，locateを O(occ)時間で計算できる．
ここで occは現在のパターンの T における出現回数である．

br-indexの基礎となるアイディアは，SAのサンプルと
SAR のサンプルをそれぞれ 1つずつ保持することにより，
locateを効率良く計算することである．これらのサンプル
は必ずしもパターンの開始位置，終了位置を示すものでは
ない．その代わりに，サンプルの指す位置とパターンの両
端との距離，およびパターンの長さも探索の過程で保持
する．

3.1 left-extension と right-extension の実現
SAおよび SAR 上の範囲の更新
現在のパターン P に対応する SA上の区間を [s, e]とす

る．同様に，PRに対応する SAR上の区間を [sR, eR]とす
る．left-extension P → cP の計算にあたっては，[s, e]を
FM-index と同様の方法で更新する．[sR, eR] の更新には
Lam et al. [8]の提案したアルゴリズムを用いる．まず，c

より小さい各文字 a < cについて LF-mappingを適用し，
パターン aP の出現回数を数える．それらの総和を accと
したとき，sR ← sR + acc, eR ← sR + acc+ e− sによっ
て [sR, eR]を更新できる．right-extension は対称な手続き
で計算できる．この場合は LF の代わりに，LFR，すなわ
ち LR に対する LF-mappingを用いる．
これらの計算を行うのに必要な構造は，T および TR に

それぞれ構築した RLFM-index である．索引のサイズは
O(r + rR) 語であり，左拡張に O(σtLF ) 時間，右拡張に
O(σtLFR)時間を要する．
サンプルの更新
探索の過程で，[s, e] と [sR, eR] に加えて，7 つの値

p, j, d, pR, jR, dR, lenを保持し，以後はこれらの値をまとめ
てサンプルと呼ぶ．pはサンプルの SAにおける位置，jは
SA[p]の値，dは現在のパターン P の開始位置と jの差であ
る．すなわち，j = SA[p]かつ T [j−d, j−d+ |P |−1] = P

が成り立つ．pR, jR, dRは反転文字列における同様の値であ
り，jR = SAR[pR]かつTR[jR−dR, jR−dR+|P |−1] = PR

を満たす．lenはパターンの長さ |P |である．
ただし，実際のアルゴリズムでは pと pRの値は維持しな

いことに注意されたい．本論文では正当性の証明のためこれ
らの値も定義するが，left-extension, right-extension, locate
の実行にあたっては不要である．
left-extension P → cP を考える．SA上の区間 [s, e]の長
さが拡張に際して変化しなかった場合，T における cP と P

の出現回数は同じ，すなわちP の直前の文字は全て cである．
この場合，dの値を1増加させるのみでよい．そうでない場合
は，まず pred(Rc, e)を計算して predecessor ⟨q, SA[q]− 1⟩
を得る．その後，j, jR を j ← SA[q]− 1, jR ← n− j と更
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アルゴリズム 1 left-extension P → cP

Input: c, [s, e], [sR, eR], j, d, len

Output: [s′, e′], [s′R, e
′
R], j′, j′R, d′, d′R, len ′

1: s′ ← C[c] + rankc(L, s− 1) + 1

2: e′ ← C[c] + rankc(L, e)

3: if s′ > e′ then

4: cP does not occur

5: else

6: acc ← 0

7: for a = 1 to c− 1 do

8: acc ← acc + ranka(L, e)− ranka(L, s− 1)

9: end for

10: [s′R, e
′
R]← [sR + acc, sR + acc + e′ − s′]

11: if e′ − s′ ̸= e− s then

12: (q, j′)← pred(Rc, e), d′ ← 0

13: else

14: j′ ← j, d′ ← d+ 1

15: end if

16: j′R ← n− j′, d′R ← len − d′

17: len ′ ← len + 1

18: end if

新する．d, dR はそれぞれ d← 0, dR ← lenと更新し，そ
ののちに len← len+ 1とする．right-extension は対称的
な操作で実行できる．left-extension の詳細をアルゴリズ
ム 1に示す．
以下の補題では，拡張の前後で常に成立する不変条件に

ついて証明する．これらの条件は，次節で locateの正当性
を証明するために用いる．

補題 3. left-extension と right-extension を計算しており，
現在のパターンが P である状況を考える．P が空文字列 ϵ

である場合を除き，以下の条件が常に成り立つ．
(1) len = |P |
(2) d+ dR + 1 = len

(3) j = SA[p], jR = SAR[pR]としたとき，s ≤ LF d(p) ≤
eかつ sR ≤ (LFR)dR(pR) ≤ eR

証明. P = ϵから探索を開始するとき，各区間とサンプル
は s = sR = 1, e = eR = n, len = d = dR = 0と初期化す
る．j, jR については，任意の predecessor ⟨q, SA[q]− 1⟩
を取得して j = y, jR = n− yとする．以下で，(1) (2) (3)

の条件が left-extension を通して不変であることを証明す
る．right-extension は対称的である．
はじめに，アルゴリズム 1において e′−s′ ̸= e−sとなった
場合を考える．(1) len′の値は lenに 1加えた値であること
から len′ = |cP |が成り立つ．(2) d′+d′R+1 = 0+len+1 =

len′ が成り立つ． (3) Rc の定義から j′ = SA[q] − 1

であり，p の新たな値は p′ = LF (q) である．また，
j′R = n−j′ = n−(SA[q]−1) = SAR[ISAR[n−SA[q]+1]]

であることから，pRの新たな値は p′R = ISAR[n−SA[q]+1]

となる．このケースでは cP と c′P (c′ ̸= c)が双方出現し
ていることから，[s, e]内に文字 cで構成された runの境
界が存在する．ここから s ≤ q ≤ eかつ L[q] = cが成立

し，したがって s′ ≤ LF (q) = p′ ≤ e′ となる．逆方向に
ついては，まず SAR[(LFR)d

′
R(p′R)] = SAR[p′R] − d′R =

j′R − d′R = (n − j′) − d′R = n − (j′ + d′R) が成り立
つ．TR における位置 n − (j′ + d′R) は，T における位
置 j′ + d′R = j′ + len′ − d′ − 1 = SA[LF d′

(p′)] + len′ − 1

と対応する．これは T におけるパターン cP の終了位置と
なっており，したがって TRにおける PRcの開始位置に対
応する．以上から s′R ≤ (LFR)d

′
R(p′R) ≤ e′R が成り立つ．

次に，e′ − s′ = e − s となった場合を考える．この
ケースは P が空文字列のときには起こりえない．これ
は T が少なくとも 2 つの異なる文字を含むためである．
したがってこの場合には帰納法仮定を用いることができ
る．(1) e′ − s′ ̸= e− sの場合と同様．(2) 帰納法仮定より
d′+d′R+1 = d+1+dR+1 = len+1 = len′が成り立つ．(3)

jと jRの値が変化しないため，p′ = p, p′R = pRである．こ
のケースでは P の直前に出現する文字は cのみであるため，
s′R = sR, e′R = eR が成り立つ．加えて d′R = dR であるこ
とから，帰納法仮定と合わせて sR = s′R ≤ (LFR)d

′
R(p′R) =

(LFR)dR(pR) ≤ e′R = eR が成り立つ．逆方向については，
L[s] = L[LF d(p)] = cから s′ = C[c]+rankc(L, s−1)+1 =

C[c] + rankc(L, s), e′ = C[c] + rankc(L, e), LF d′
(p′) =

LF (LF d(p)) = C[c] + rankc(L,LF
d(p)) であることと帰

納法仮定を合わせ，s′ ≤ LF d′
(p′) ≤ e′ が成り立つ．

3.2 PLCP を用いた locate の実現
次に locate のアルゴリズムについて述べる．出現位置
の列挙は，r-indexがサポートする関数 ϕ, ϕ−1 を用いて順
次計算することができる．しかしながら，このままでは
p′ = LF d(p)の値が分からないため，P に対応する SA上
の区間 [s, e]のうち，現在計算している SA[p′] に対応する
p′ が相対的にどの位置にあるか判定することができない．
ϕ, ϕ−1 の反復適用を終了する判定条件として，配列

PLCP [1, n]を用いる．これはLCP を文字列位置の順に並
び替えたもので，PLCP [i] = LCP [ISA[i]] (i = 1, . . . , n)

を満たす．
終了条件の判定を含めた locateの詳細をアルゴリズム 2

に示す．以下の補題 4では，補題 3の条件が成立するとき，
アルゴリズム 2が正常に動作することを証明する．補題 3

と補題 4より，locateの正当性が示される．

補題 4. [s, e]を現在のパターン P に対応する SA上の区間
とする．アルゴリズム 2の入力が j = SA[p], s ≤ LF d(p) ≤
e, len = |P |を満たすと仮定する．このとき，アルゴリズ
ム 2は P の出現位置を正しく全て出力する．

証明. ϕ, ϕ−1 の正当性は [6, Lem. 3.5.] で示されている．
以下で終了条件の正当性について示す．j = SA[p]である
ことから，j′ = j − dは SA[p′] (p′ = LF d(p))に等しい．
仮定から s ≤ p′ ≤ eであり，示す必要があるのは
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アルゴリズム 2 locate(P )

Input: p, j(= SA[p]), d, len(= |P |)
Output: T における P の全開始位置
1: j′ ← j − d (= SA[LF d(p)])

2: pos ← j′

3: output pos

4: while PLCP [pos] ≥ len do

5: pos ← ϕ(pos)

6: output pos

7: end while

8: pos ← j′

9: while true do

10: if pos = SA[n] then return

11: pos ← ϕ−1(pos)

12: if PLCP [pos] < len then return

13: output pos

14: end while

• PLCP [SA[p′]] ≥ |P | ⇒ p′ > s

• PLCP [SA[p′]] < |P | ⇒ p′ = s

で あ る ．PLCP [SA[p′]] ≥ |P | で あ る と き ，
PLCP [SA[p′]] = LCP [ISA[SA[p′]]] = LCP [p′] =

lcp(T [SA[p′], n], T [SA[p′ − 1], n]) ≥ |P | が成り立つ．仮
定より，T [SA[p′], n] の先頭 |P | 文字は P に等しいた
め，T [SA[p′ − 1], n] の先頭 |P | 文字もまた P に等し
い．したがって p′ − 1 も区間 [s, e] に含まれ，p′ > s

が成り立つ．一方，PLCP [SA[p′]] < |P | であるとき
lcp(T [SA[p′], n], T [SA[p′ − 1], n]) < |P | が成り立つ．
T [SA[p′], n] の先頭 |P | 文字が P に等しいことから
T [SA[p′ − 1], n] の先頭 |P | 文字は P と一致せず，p′ − 1

は区間 [s, e]の外にある．したがって p′ = sとなる．p′ と
eの関係についても，同様にして
• PLCP [SA[p′ + 1]] ≥ |P | ⇒ p′ < e

• PLCP [SA[p′ + 1]] < |P | ⇒ p′ = e

が成り立つ．以上より，s ≤ p′ ≤ eが成立するか正しく判
定できる．

PLCP の値は，ϕ, ϕ−1をO(r)語の空間計算量，O(1)時
間で計算する [16]のと同時に求めることができる．以上の
議論を総合して定理 1を得る．

3.3 拡張アルゴリズムの時間計算量改善
アルゴリズム 1の 7行目から 9行目にかけて，aP (a < c)

の出現回数を数えるために，Lへの rankを合計O(σ)回計
算する必要がある．この計算は，直交領域探索問題と捉え
ることができるため，BWTをウェーブレット木で表現す
れば O(log σ) のオーダーまで削減することができる [12]．
本節では，この手法に変更を加え，連長圧縮した BWTを
ウェーブレット木で表現することで，拡張アルゴリズムの
時間計算量を改善する．
BWT の run の先頭文字を並べた文字の配列を考え，

L′[1, r]とする．L′ の各文字の位置を x座標，文字の値を

y 座標とすれば，L′ はサイズ r × σ，r 個の点を含む 2次
元グリッドG とみなすことができる．すなわち，L′[i] = c

のとき，グリッド G の座標 (i, c)に点があると考える．そ
して，それぞれの点を，対応する runの長さで重みづけす
る．このグリッド Gに対し，以下の定理を適用する．

定理 5 ( [13]). r個の点を持つサイズ r× rの 2次元グリッ
ドを考え，各点が n以下の非負整数を持つとする．任意の
定数 ϵ > 0に対して，O( 1ϵ r log n)ビットの空間計算量で，
任意の長方形領域内の点が持つ整数の総和をO( 1ϵ log

2+ϵ r)

時間で計算することができる．

サイズ r× σのグリッド Gを，点のない領域で拡張して
サイズ r× rとし，定理 5を適用する．また，Gに加えて，
L[i]が属する runの番号，およびその runの開始/終了位
置を特定する機能が必要である．これは，r-index の構造
を用いて O(log logw(n/r))時間で実行できる．
以下の手順で L[l, r]に含まれる cより小さい文字の総数

を数える．(1) l, rが属する runの番号 x1, x2を求め，それ
らの runが開始する位置 l′, r′を求める．(2) 定理 5を用い
て，長方形 [x1 + 1, x2 − 1] × [1, c − 1] 内の点が持つ重み
の総和を求める．(3) L[l] < cであれば l′ − l + 1を加え，
L[r] < cであれば r − r′ + 1を加える．
定理 5 のデータ構造を L，LR の双方に構築するこ

とで定理 2 を得る．predecessor に由来する計算コスト
O(log logw(n/r)) は，代わりに二分探索を用いることで
O(log r)時間にできることに注意されたい．

4. 数値実験
4.1 実験準備
提案した文字列索引の性能を評価するため，Pizza &

Chili Repetitive Corpus *1 より取得した文字列データセッ
トを対象として実験を行った．データセットの特性を表
2に示す．本実験では，br-index，r-index，bi-directional

FM-index (2BWT) の 3種の索引を同じデータセットに対
して構築した．br-indexの構成要素である PLCP の実装
には，疎なビットベクトル [17,19]を用いた．2BWTにつ
いては，SAサンプルの間隔 sを s = 16, 32, 64, 128の 4通
り試した．また，2BWTにおけるBWTの表現には，RRR
ビットベクトル [18] で実装されたウェーブレット木を用
いた．
索引サイズの比較に加え，双方向のパターン拡張による

検索の実用性を評価するため，バイオインフォマティクス
で用いられるソフトウェア BLASTのアルゴリズムを模し
た seed -and -extend クエリの実行時間を測定した．このク
エリでは，3つの部分に分割したパターン P = P1P2P3 を
考え，P2が完全に一致し，P1, P3に一致しない文字が定数
k 個以下であるような部分文字列の位置を全て列挙する．
*1 http://pizzachili.dcc.uchile.cl/repcorpus.html
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2BWTと br-indexにおいては，まず P2を不一致を許さず
に探索する．その後，P1 については left-extension を，P3

については right-extension を用い，合計で k 個の不一致
を許容しながら探索する．
r-indexでは right-extension を実行できないので，同様
の方法を用いることはできない．代わりに 2種類の異なる
アルゴリズムを試行した．1つ目のアルゴリズム（match-

first）では，パターンの末尾から先頭へ向けて left-extension

で探索し，P1 と P3 にのみ文字の不一致を k個まで許容す
る．2つ目のアルゴリズム（locate-first）では，最初に T

内の P2 の出現位置を全て特定する．その後，各出現位置
について，P ′

1, P
′
3 の不一致文字の数が合計 k以下であるか

判定する．
文字列は influenza を対象とし，パターン P は長さ

16, 32, 64 の部分文字列を 100 個ずつランダムに抽出し
た．P2は P の中央部に設定し，|P2| = ⌈|P |/3⌉とした．許
容する不一致の数は 0から 10の間で試行した．

4.2 実験結果
索引サイズを表 3に示す．br-indexのサイズは，多くの
場合 2BWTのものよりも小さかった．例外的に，r/nの
値が比較的大きい escherichiaにおいては br-indexの方が
大きくなった．また，r-indexと比較すると，すべての場合
で 3倍程度のサイズとなった．
図 1 に seed -and -extend の実行時間を示す．r-index に
おける match-first アルゴリズムは，パターン長が短い
|P | = 16の場合を除き，許容する不一致の増加に応じて急
激に実行時間が増加した．locate-firstアルゴリズムは，逆
にパターン長が短く，P2 の出現回数が多いケースで実行
時間が増加した．2BWTにおける実行時間は，不一致の
増加に応じ，パターンが長いときは br-indexと同様に，短
いときは locate-firstと同様に推移した．br-indexは，許容
する不一致の数が増加しても実行時間の増加は緩やかであ
り，概ねすべての場合において他の索引よりも高速に動作
した．

5. 結論
本研究では，O(r+rR)語の空間計算量で双方向のパター
ン拡張と出現位置の列挙をサポートする br-indexを提案
した．実験においては，br-indexの索引サイズは r-index

の 3倍程度であり，2BWTと比較した場合は反復の多い
文字列において有利であることが観察された．また，柔軟
な検索の有効性を測る例として，seed -and -extend クエリ
の実行時間を測定した．このクエリにおいて，br-indexは
r-indexよりも高速に動作し，許容する不一致文字の数が
増えるほどその傾向は大きくなった．
本研究は，O(r + rR)語に可能な限り近いサイズで完全
な接尾辞木の機能を実現する，という目標への一助と捉え
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図 1 influenza に対する seed-and-extend の実行時間．2BWT は
不明な理由で誤った位置を特定することがあるものの，発見総
数は他の索引と近い値をとった．

Fig. 1 The computation times of seed-and-extend query on in-

fluenza. The 2BWT sometimes mistakenly locates posi-

tions for unknown reasons, but the number of reported

patterns is very close to that of other indexes.

られる．これは，left-extension および right-extension が
それぞれ，接尾辞木における weiner -link および child に
相当するためである．しかし，その一方で，br-index は
left-contraction および right-contraction をサポートしな
いため，それらに対応する suffix -link および parent は実
現されていない．これらの操作は，接尾辞木の木構造か，
LCP に対する複数のクエリのいずれかで実現できること
が分かっている．後者は O(r log n

r ) 語で実現可能である
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文字列 n σ r rR r/n

escherichia 112,689,515 16 15,044,487 15,045,278 0.1335

influenza 154,808,555 16 3,022,822 3,018,825 0.0195

world-leaders 46,968,181 90 573,487 583,397 0.0122

einstein.en 467,626,544 140 290,239 286,698 0.0006

表 2 文字列データセットの特性．末尾に加えた辞書順最小の文字を含む．
Table 2 The statistics for the datasets. The lexicographically

minimum character attached to the end is included.

2BWT r-index br-index

s = 16 s = 32 s = 64 s = 128

escherichia 10.18 8.07 7.00 6.46 9.20 26.89

influenza 8.80 6.69 5.62 5.09 1.49 4.32

world-leaders 11.38 9.26 8.20 7.66 0.96 2.74

einstein.en 11.97 9.86 8.79 8.24 0.057 0.162

表 3 各文字列に構築した索引のサイズ（bits/symbol）．s は SA のサンプル間隔．
Table 3 The sizes (bits/symbol) of the indexes on the repetitive datasets.

s is the sampling parameter for SA.

ことが示されているものの [6]，実用的な観点からは前者
の手法が適していると考えられる [15]．これらの機能を
O(r+ rR)語で実現できるか，あるいは，r以外の実用的な
指標による圧縮を行えるかが今後の課題である．
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Storage and retrieval of highly repetitive sequence collec-
tions, Journal of Computational Biology, Vol. 17, No. 3,
pp. 281–308 (2010).

[11] Manber, U. and Myers, G.: Suffix arrays: a new method
for on-line string searches, SIAM Journal on Comput-
ing, Vol. 22, No. 5, pp. 935–948 (1993).

[12] Navarro, G.: Wavelet trees for all, Journal of Discrete
Algorithms, Vol. 25, pp. 2–20 (2014).

[13] Navarro, G.: Document listing on repetitive collec-
tions with guaranteed performance, Theoretical Com-
puter Science, Vol. 772, pp. 58–72 (2019).

[14] Navarro, G.: Indexing highly repetitive string collec-
tions, part i, ACM Computing Surveys, Vol. 54, No. 2
(2021).
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