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3. KODY A KODOVANI

KA&d je mnozina symbolt, kterymi vyjadiujeme jednotlivé stavy systému. MnoZina
symbolli muze byt vyjadiena bud’ pomoci tabulky nebo dohodnutym systémem pravidel
(algoritmem). M¢&jme napi. systém, ktery je uren polohou hraci kostky (krychle). Po hodu
kostkou se muize kostka (systém) nachazet v jednom z Sesti stavii (poloh kostky). Poloha kostky
je nejéastéji vyjadiovana pomoci mnoziny teckovych symbold. Padne-li uréity pocet tecek, pak
si jisté tento stav nepoznacime v teckovém kodu, ale pomoci arabskych Cislic 1 az 6, které tvori
jinou mnozinu symbold pro vyjadfeni stavu systému (kostky). Jinym piikladem mnoziny
symbolli jsou napt. rizné jednoduché obrazky (O=xC0VA) které umozni hrat détem
predskolniho véku ,,Clovéce, nezlob se®, aniz by uméli poé¢itat, nebot mohou posouvat své
figurky na odpovidajici obrézky hraci cesty. Kodovani je ¢innost, béhem které prevadime jeden
kéd na druhy, a to bud’ pomoci tabulky nebo vhodnym algoritmem. Vztah mezi systémem,
kédem a kédovanim ilustruje obr.3.1.

Kéod Koéd Koéd Kod Kod Koéd Kod

1 | |001 g | A 4

2 010 1] B 5

<> kodovani N 3 D011+>D_> I b C b 6

T "3 MioPOP L Mo P 7

- 5 101 A I E 8

.. i : 6 110 vV F 9

mnozina stavu

systému \ )\ | \ |
tabulka tabulka algoritmus

N+3

Zakddovani konkrétniho stavu pomoci riznych kodi a jejich prevod
pomoci kddovani:

napf. stav systému ®—> it 56—->110->VI->F— .-.—>9

Obr.3.1. Vztah mezi kédem, kédovanim a systémem

Kdyz k pienosu informace pouzijeme signal (fyzikélni veli¢inu, ktera nese danou
informaci) mizeme pivodni definici kodu zobecnit tak, ze mnozinu symbolil ,,povazujeme* za
stavy jiného systému. Napi. hraci kostce bychom mohli pfifadit napf. systém s fazovou
modulaci, ktery miize generovat signal s Sesti modula¢nimi stavy (fazemi: 0°, 60°, 120°, 180°,
240°, 300°) nebo generator, ktery mize vytvaiet Sest riznych kmito¢ta. Z tohoto pohledu je pak
mozno KOd definovat také tak, Ze je to dohodnuty systém pravidel pro jednoznaéné piitazeni
vyznamu ke znakim nebo signalovym prvkim.

Kod Ize libovolné pretvaret jeden na druhy, aniz by se zménila velikost informace. Pfi
piechodu z jednoho kodu do druhého se méni mnozstvi znaka (nemusi byt vzdy stejné) a méni se
1 pravdépodobnost vyskytu jednotlivych symbolti, pficemz dochazi ke zméné redundance. Lze
najit takovy kod, ktery bude mit nejvetsi entropii na symbol, tj. nejmensi pocet symboll na dané
mnozstvi informace. Takovy kod bude nejvyhodnéjsi z hlediska idealniho ptenosu (bez ruseni),
nebot’ bude vyzadovat nejmensi pocet symbolil a nejkratsi dobu pfenosu. Protoze realné kanaly
jsou vzdy sruSenim, je nutné pouzivat kody, u kterych se zavadi zdmérné redundance
umoznujici detekci pripadné korekce chyb.
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Tabulka ¢.3.1 Mezinarodni kod MTA 2, MTA 3, inverzni kod a kod 3 z 5

“ 5-prvkov 7-prvkov Inverzni kod .
Cisl . “, ny . Kod
slozl Pismer Cislig mezinarod mezinaro prvi druf 378
kod ¢.2 kod ¢.3 Sast Sast
1 A - 11000 0011010 1100 0011
2 B ? 10011 0011001 1001 1001
3 C : 01110 1001100 0111 0111
4 D kdo 10010 0011100  100] 011
tam?
5 E 3 10000 0111000 100(¢ 100( 0011
6 F “ 10110 0010011 1011 1011
7 G Y 01011 1100001 0101 0101
8 H ’ 00101 1010010 001(¢ 1101
9 I 8 01100 1110000 014(¢ 1001 1101
10 J ZVOone 11010 0100011 1101 1101
11 K 11110 0001011 1111 000(
12 L 01001 1100010 010(¢ 1011
13 M 00111 1010001 0011 0011
14 N : 00110 1010100 0011 1100
15 0] 9 00011 1000110 0001 111¢ 1110
16 P 0 01101 1001010 011(¢ 011( 1001
17 Q 1 11101 0001101 1114 0001 1010
18 R 4 01010 1100100 0101 101( 0101
19 S : 10100 0101010 101(¢ 0101
20 T 5 00001 1000101 000(¢ 000( 0110
21 U 7 11100 0110010 111( 111¢ 1011
22 \Y u 01111 1001001 0111 100(
23 w 2 11001 0100101 110(¢ 110( 1100
24 X / 10111 0010110 1011 010(
25 Y 6 10101 0010101 101(¢ 101( 0111
26 z + 10001 0110001 100( 0111
27 néavrat voziku (CR 00010 1000011 0001 0001
28 posun o fadek (LH 01000 1011000 010 010(¢ (0100
29 plsm(efg)v a zmeny 11111 0001110 111 111 (1111
30 Cislicova zména (H 11011 0100110 1101 001(¢
31 mezera 00100 1101000 001(¢ 001(¢ (0010
32 (nepouzito) 00000 0000111 000( 1111
33 signd opakovan - 0110100 - -
34 signal trvae, O 0101001 - -
35 signd trvade, 0 0101100 - -

3.1 Rozdéleni kédu
Kody délim podle rGznych hledisek. Napt. kody mizeme rozde€lit na rovnomérné a
nerovnomérné. Rovnomeérné kody maji vSechny znaky (symboly) tvoiené stejnym poctem prvka
(viz. obr.3.1 dvojkovy kod o tfech prvcich). Nerovnomérné maji znaky tvofené riznym poctem
prvku (napt. Morseova abeceda).
Mezi zakladni pouzivané kody patii telegrafni kod, ISO-7, ASCII, kédy vahové (poziéni)
doplikovy kéd, Brayiv kod, atd. V posledni dobé nabyvaji na vyznamu v souvislosti S pfenosem
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nebo uchovanim informace kody bezpecnostni, které se déli na detekéni a korek¢ni (napf.
cyklicky kéd, Hammingiv kod apod.).

Telegrafni kéd

Telegrafni kod se pouziva v dalnopisnych sitich. Schvélen byl mezinarodni telegrafni unii
v roce 1932 jako mezinarodni telegrafni abeceda .2 (MTA 2). Ceska verze kodu MTA 2 je
uvedena v tabulce 3.1. Kéd je pétiprvkovy, tj. mé kapacitu N = 2° = 32. ProtoZe v anglické
abeced¢ je 26 pismen a k tomu jesté potiebujeme 10 Cislic, je kapacita kodu nedostacujici. Tento
rozpor se fesi tak, ze se vétSina znacek (kombinace péti prvkll) vyuziva dvakrat. Aby se poznalo,
jaky vyznam znaCka ma, piedfazuje se ke skupiné znacek zlevého sloupce tabulky 3.1
pismenova zména LS (A...) a skupiné znacek z prosttedniho sloupce ¢islicova zména FS (1...).
Napt. zprava ,,PMD-85“ by byla zakddovana takto:

11111} 01101 00111 10010 11011 11000 01100 00001

S R

- 8 5

/\ B r A A

pismenova zména A... Cislicovd zména 1...

Kdéd 1SO-7
Snastupem pocitact a termindlovych zafizeni ztraci dalnopisy postupné svlij vyznam a
predpoklada se po roce 1990 jejich postupny zanik. Kod MTA 2 nevyhovuje jiz soucastnym
potiebam pienosu udaju. Proto byl organizacemi CCITT (Comité consultatif internacional
télégraphique et téléphonique) a 1SO (International Standards Organization) v sedmdesatych
letech schvden novy kod 1SO-7 (viz. tabulka 3.2).

Tak napt. pismenu | A | je pfitazena znac¢ka 1000001 = 41H
i

sloupec(4) tadek(1)

a Cislici 1 znacka 0110001 =31H

sloupec(3) tadek(1)

Kdéd I1SO-7 byl odvozen z kddu ASCII, ktery vznikl v USA, kde se pouziva bézné
u mikropo¢itacti (ASCII = American Standard Code for Information Interchange,viz tab. 3.2).

Poznamka: vahovy kod 8421 neboli kéd BCD (Binary Code Decimal) vyjadiuje desitkové
Cislice 0 az 9 pomoci ¢tyfprvkového dvojkového kédu (viz tab. 3.3).

Z kodu ISO — 7 (KOI — 7) se vyslo pfi sestaveni osmiprvkového kodu 1SO — 8 (KOI
8). Osmy paritni bit ISO — 7 byl nahrazen vyznamovym bitem umoznujicim vyjadfit mald i
velké pismena azbuky a v ¢eské verzi pismena s hacky a ¢arkami (KOI-8-¢s-2). Prvnich sedm
sloupcii kédované tabulky ISO — 8 je shodnych se sloupci kodovaci tabulky ISO — 7.

Vytvareni Ciselnych (vahovych) kodi, jejich vzajemné pievody, inverzni a doplinkovy kod
jsou uvedeny ve skriptech “Mikroprocesorova technika* [12].
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Bindrms 2: 0 0 0 0 1 1 1 1
(vahy 24) 24 0 0 1 1 0 0 1 1
2 0 1 0 1 0 1 0 1
\ sloup
2N 2 2 2 (0) (1) @ G @ 6 G| O
fadek

O 0 0 O (0) NUL DLE SP 0 P D

o 0 0 1 (1) SOH DC1 ! 1 A Q a q

o 0 1 o0 ) STX DC2 * 2 B R b r

0 0 1 1 3 ETX DC3 £ 3 C S c S

o 1 o0 o0 (4) EOT bDc4a $ 4 D T d t

0 1 0 1 (5) ENQ NAK % 5 E U e u

o 1 1 o0 (6) ACK SYN & 6 F oV f v

o 1 1 1 7) BEL ETB ° 7 G W g w
1 0 0 O (8) SS CAN ( 8 H X h x

1 0 0 1 9) HT EM ) 9 | Y i y

1 0 1 0 (10) LF SuB * : J Z i z

1 0 1 1 (11) VI ESC + ; K k

1 1 0 0 (12) FF FS , L |

1 1 0 1 (13) CR GS - = M m

1 1 1 0 (14) SO RS . N n

1 1 1 1 (15) S| us / ? O o] DEL

Tab 3.2 (ASCII = American Standard Code for Information Interchange).

Znak Znacka kodu

D(H) pfimého Grayova
0 0000 0000
1 0001 0001
2 0010 0011
3 alo0011 0010
4 210100 0110
5 =]0101 0111
6 20110 0101
i 0111 0100
8 1000 1100
9 1001 1101
10(A) 1010 1111
11(B) 1811 1110
12C)|  14b0 1010
13(D) 1101 1011
14(E) 1110 1001
15(F) 171 1000

Tab. 3.3 Grayiv kod

Grayiv kéd

Graytiv kod patii do skupiny kodi nazyvanych se
zménou v jednom misté. Tento kod se pouziva v analogove
¢islicovych pievodnicich. Nevyhodou Grayova kodu je to,
ze jednotlivd mista znacek nemaji pfifazeny pevné vahy,
coz ztézuje dokddovani. Algoritmus piekoddovani pfimého
dvojkového kédu do Grayova je nasledujici :
- dvojkova &islice pfimého kodu s ngjvy& vahou (2°)
se ponecha beze zmény,
¢y kazda nasledujici dvojkova ¢islice pfimého kodu se
invertuje, kdyz ji v pfimém kodu piedchézi na vyssi vaze
jednicka
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3.2 Principy sniZeni chybovosti pirenosu dat

a) Bez zabezpecovacich zatizeni

Nejjednodussi zpisob zajistujici snizeni chybovosti pienosu je u zpravy, ktera sama
ma jiz znacnou nadbyteCnost (redundanci). Napi. psany text (telegram) obsahuje velké
mnozstvi nadbyte¢né informace, takze je mozné vétSinou chybu opravit ihned podle smyslu
zpravy. Ma-li sama zprava malou redundanci (napft. Ciselné polozky) je nutné ji ucelné zvysit.
Nejjednodussi zplsob zabezpecujici pridani nadbyteéné informace je opakovani zpravy.
Z nasledujiciho vzajemného porovnani dvakrat prenesené zpravy je mozné odhalit (detekovat)
ptipadné chyby, nebot' je malo pravdépodobné, ze by pifi opakovaném pienosu chyby
vznikaly systematicky na stejnych mistech zpravy. Preneseme-li zpravu tiikrat, 1ze dokonce
zjisténé chyby vétSinou piimo opravit (korigovat), protoze spradvnému pienosu se zna¢nou
pravdépodobnosti odpovida symbol (znak), ktery se opakuje dvakrat. Tento zplisob snizeni
chybovosti pfenosu je vSak velmi nehospodarny a pomaly.
U ciselnych polozek zpravy miizeme pouzit zabezpeceni upravou zpravy kontrolnim souétem
(napf. mame prevést Cislo 73421)

73421 (7], 7+3+4+2+1=17

nebo jednomistnym souétem na urcitou hodnotu, napt. “0”

73421 \ 7+3+4+2+1+3=g§

Dile Ize pouzit tzv. AN zabezpeéeni. Cislo N se nasobi ¢islem A, napt. A = 11

Se zabezpecCenymi Cisly pomoci AN zabezpeceni lze provadét zakladni pocetni operace
(s¢itani, odcitani, nasobeni a déleni). Pfijata Ciselnd zprava je bez chyby vyjde-li kontrolni
déleni cislem A beze zbytku.

Zabezpeceni upravou zpravy je velmi ucinné. Vyhodou je, Ze nevyzaduje zadna
pfidavna zafizeni, takze pfenosové kanaly (napi. dalnopisné) je mozno pouzit v existujici
podobé. Nevyhodou je pracnost a zdlouhavost vlastniho zabezpeceni a kontroly (detekce
chyb).

b) Bezpecnostni kddy (pomoci zabezpecovacich zatizeni)

V soucasné dobé existuje velky pocet bezpecnostnich kodi a na jejich vyzkumu se
dale pokracuje. V kazdé oblasti pienosu a zpracovani diskrétnich informaci se postupné
stabilizuje uzivani ur¢itych kodu, které se ukazuji jako nejvyhodnéjsi z hlediska kompromisu
mezi stupném zabezpeCeni proti chybam a jednoduchosti, pfipadné¢ cenou realizace
pfislusnych zafizeni. Bezpecnostni (redundantni) kody délime na detekéni a korekéni.
Klasifikace bezpecnostnich kédu je na obr. 3.2.

U blokovych kodi se prenaSena posloupnost binarnich prvkd déli na samostatné
bloky, navzajem nezavislé. U spojitych kodu je redundance vkladana spojité do posloupnosti
prvki. U systematickych koda (separable codes) je rozlozeni informacnich a redundantnich
prvkll ve vSech blocich shodné. Je znamo, které prvky v bloku jsou informacni a které
redundantni. U nesystematickych kodi je redundance jakoby rovnomérné rozptylena ve vsech
prvcich bloku. Kédy s vnitinim zdkonem se vyznacuji tim, ze se pii dekddovani kontroluje
splnéni daného zakona (napt. zda vSechny kodové slozky maji stejny pocet jednicek). U kodt
bez vnitiniho zdkona lze spravny piijem kodové slozky ovéfit pouze porovnanim se soupisem
(tabulkou) vSech slozek. Maji velkou koédovou vzdéalenost a nelze je snadno technicky
realizovat. Linedrni kédy se vyznacuji tim, Ze libovolna linearni kombinace kodovych slozek
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je opét slozkou kodu. Linearni dvojkové kody se téz vSeobecn€ nazyvaji grupové, protoze kod
tvofi grupu vzhledem k operaci s¢itani modulo 2 (tj. soucet mod 2 libovolnych dvou
kodovych slozek je rovnéz koédovou slozkou). Kod nelinearni vySe uvedené vlastnosti
linearnich k6éd nemayji.

Bezpecnostni kody
(detekeni, korekeni)

blokové Spojité (napf. rekurentni,
konvoluéni, fetézové)

systematické nesystematicke
I
| [ |
(napf. cyklické kody, Nelinearni S vnitinim Bez vnitiniho
Hammingovy kaody, (napt. inver- zakonem (napf. zakona (napf.
Golayav kod, sni kod) MTA 3, isokdd 3 Plotkinovy
Reedovy-Mullarovy Z7,isokod 2 z 5) kody)
kody, BCH kaédy)

Obr. 3.2 Rozdéleni bezpecnostnich kodi

c) Kontrolou kvality signalu

Jestlize se kontrolovany parametr piijimaného signdlu odchyli v disledku poruchy od
jmenovité hodnoty o vice nez pfipousti dovolena tolerance, vySle piijimaci stanice k vysilaci
stanici zadost o opakovani posledni znacky (nebo celého bloku), béhem které (kterého)
porucha nastala. Uvedena metoda je zaloZena na predpokladu, ze vybocCeni dané¢ho parametru
signdlu z toleranénich mezi znemozni bezchybné vyhodnoceni signalu v pfijimaci. Princip
detekce chyb kontrolou kvality signalu je naobr. 3.3.
V disledku casovych ztrat, zptisobenych neuzite¢nym opakovanim, je pouziti toleran¢nich
detektori mén¢ efektivni nez bezpecnostni kdodovani. Proto se ¢asto zabezpeceni kontrolou
kvality signalu kombinuje se zabezpecenim bezpecnostnimi kody.

3.3 Geometricka reprezentace kodi

Uspotadanou posloupnost prvka koédové slozky mizeme povazovat za soutadnice
bodu v n-rozmérném euklidovském prostoru. Danou kédovou slozku mizeme tedy znazornit
jako bod v prostoru. Napf. tiiprvkovy binarni kod 1ze znazornit pomoci trojrozmérné krychle
o hran¢ jednotkové délky (viz obr. 3.4).

Vzdalenost d (Aj, Aj) dvou kodovych slozek je dana poctem mist, ve kterych se obé slozky A,
A liSi. Z hlediska geometrického modelu je vzdalenost kodovych slozek A; a A; dana poctem
hran krychle, kterymi je tfeba projit na cesté z vrcholu A; do vrcholu A;. Véaha w kodove
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slozky je dana po¢tem jednicek v kodové sloZce. Pravidla pro s¢itani a odc¢itani modulo 2
jsou:

jednotkovy
interval

>
>

A

vysilany
signal
pfijaty 77/ 77/ S
signal 7 fj;j | “i;; : \<iuj/3' f/if ; ,{ﬁ § ;%ﬁ § \\\\
: ) é : ? 5 5
. zakdzana ! § § ? 5
. oblast
vyhodnoceni %
A
T
— ” nedetekovana I —
detekovana Sl
chyba

Obr.3.3 Princip detekce chyb kontrolou kvality signalu.

% A = (ay, a, %)
001 011
kodové slozky
101 A platné neplatné
000
A 001
000 010 Az 010
a, 011
Az 100
101
100 110 A, 111

a,

Obr 3.4 geometrické znazornéni 3-prvkového
dvojkového kodu

0®0=0 0©0=0 kde symbol @ oznacuje operaci s¢itani modulo 2

0®@1=1 001=1 symbol @ oznacuje operaci od¢itani modulo 2.

1®@0=1 100=1 Je vidét, Ze neni rozdil ve vysledku mezi s¢itdnim a odec¢itanim
u operaci modulo 2. Tady rozdil dvou kédovych slozek dava

stejny vysledek jako jejich soucet. Vzdalenost dvou kodovych slozek zjistime podle:

d(Ai, A)) =w(A; O A) =w(A @A) (3.1)
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Napt d (A1,A,) podle obrazku 3.4: d(A1, Az) = w(001 @ 010) = w(011) =2

Uplny obraz o vzdalenostech mezi kodovymi slozkami daného kédu poskytuje matice
vzdalenosti. Napf. tiiprvkovy binarni kod se slozkami A; = 001, A, = 010, Az = 100,

A, =111 mamatici vzdaenosti:

dALA) | A1 Ay Az A, | NgmenSi vzddenost vyskytujici se mezi kodovymi
A 0 2 2 2 | slozkami daného kodu se nazyva kédova vzdalenost D :
A o 2 2
As 0 2| D=mind(A,A) (3.2)
Ay 0

kterd je dilezitou charakteristikou kodu zhlediska jeho zabezpecujici schopnosti proti
chybam. Cim je D vétsi, tim mohou byt vlastnosti bezpecnostniho kédu lepsi.

3.4 Zabezpecujici schopnost kodu

Vyslana kodova slozka A; mize byt v disledku ruSivych vlivii v pfenosovém kanalu
ptijata jako slozka By, tj. jako soucet modulo 2 vyslané slozky A; a chybové slozky E:

By=A ®E (3.3)

Pocet chybnych prvki v pfijaté kédové slozce je roven vzdalenosti mezi pfijatou a vyslanou
kodovou slozkou :
g=w(E) = w(A; ® B,) = d(Ai,By) (3.9

Napi A; =001 se zméni na A;” = 101, pak :
d(All ,Az) =3 d(Al',Ag) =1 d(All ,A4) =1 d(Al,All) =1

Chyba v q prvcich (q — nasobna chyba) uréité kodové slozky méni jeji vzdalenost od vSech
slozek kodu o q jednotek. K nékterym se o q jednotek ptiblizuje, od ostatnich se o q jednotek
vzdaluje.
Pro D = 1 aq = 1 vznik nedetekovatelné chyby,

D = 2 |ze detekovat vSechny jednoduché chyby,

D = 3 Ize detekovat vSechny dvojnasobné chyby.
Oznaéme p pravdépodobnost vyskytu chybného prvku. Pak pravdépodobnost spravného
piijmu prvku je 1 — p. Pravdépodobnost, ze budou piijaty spravné vSechny prvky n-prvkové
kodové slozky je (1 —p)" . Pravdépodobnost vzniku jednoduché chyby na libovolném misté n-
prvkové slozky je p, =nlp [(1— p)”_l = nlp. Podobn¢ pro dvojnasobné chyby:
p, =C, (n)p2 (1— p)n_2 =C, (n)pz. Obecné¢ pro g-nasobnou chybu je pravdépodobnost
vyskytu:

p, =C,(n)p?(L-p)" (35)
Pro vzajemné nezavislé chyby pii malé hodnot¢ p plati:
P> P, > Py > Py (3.6)

V ptipad€ nezavislych chyb je proto nutné detekovat nebo korigovat predevsim chyby nizké
nasobnosti, nebot’ se vyskytuji nejcastéji.
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Vliv g-nasobné chyby na pienos n-prvkové kodové slozky lze geometricky znazornit v n-
rozmérném prostoru jako posunuti po hrandch jednotkové n-rozmérné “krychle o q jednotek,

tj. do vzdaenosti \/a , nebot’” vSechny vrcholy krychle ve vzdalenosti q maji kodovou

vzdalenost q od ptivodni slozky.
Pro:gq=2 g=3 q = n vyuzitimPythagorovy véty :

VAT )

\/_W\/_\/_—\/( )+12 =J3 O \/_-\/( )+12 =/n

Detekéni schopnost kédu

Aby bylo mozné detekovat chyby néasobnosti (g a mensi, nesmi jiZ uvnitf ani na povrchu
koule o poloméru /g, leZet Zadny jiny vrchol n-rozmérné jednotkové krychle, odpovidajici

platné kodové slozce. Cestu po hranach n-rozmérné krychle, ktera je ve skutecnosti lomena,
1ze pro jednoduchost zobrazeni nahradit ptimkou viz obr. 3.5.

Kod ktery je schopen detekovat gq chybnych prvka musi mit kodovou vzdalenost 0= q, +1.
naopak kod s kodovou vzdalenosti D je schopen detekovat chybu s nasobnosti g, < D - 1.

Korekéni schopnost kodu

Pravdépodobnost  vyskytu chyby klesa
Srostouci nasobnosti chyby za ptedpokladu, ze
vyskyty chyb v jednotlivych prvcich kodové
slozky jsou vzdjemné nezavislé.Pii piijmu
nepouzité (chybné) koédové slozky je mozné
proto predpokladat, 7e s nejvetsi
pravdépodobnosti byla vyslana ta platna
(pouzivand) kédova slozka, kterd ma od piijaté
negjmensi vzdaenost.Kéd schopny korigovat qc
chybnych prvk musi mit kédovou vzdalenost

Obr. 3.5 Detekéni schopnost kodu D= 2q.+1prolichéeDaD = 2q.+2pro
sudé D viz obr. 3.6.

A - A: Ax
* - . e v et tmeeetpreell

e ‘ - P e (4 { (4
!: D2 24 +14 DthJz i

pro D liché ' pro D sudé
Obr. 3.6 Korek¢ni schopnost kodu
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Kéd schopny korigovat gc prvki a pouze detekovat ggc musi mit kddovou vzdalenost
D2=20:+Qac+1=0qc+qq+1jak vyplyvazobr. 3.7.

L/
A& [ SE—

% R | % l
- 4d ‘ D?,2qc+,qd°+1

Obr. 3.7 Schopnost kodu soucasné korigovat a detekovat chyby

Cim vét§i je pozadovana kodova vzdalenost D, tim vétsi je redundance kodu. Vztah
mezi kédovou vzdaenosti a redundanci kddu neni zatim prozkouman natolik, aby se mohlo
fici jak velky musi byt celkovy objem kédu N, aby bylo mozno vybrat k kodovych slozek,
jejichz koédova vzdalenost je nejméne D. Existuji pouze odhady dolni a horni meze potiebné
redundance. Ug¢innost zabezpeceni je dana pomérem poétu odhalenych kodovych slozek
k celkovému poctu chybnych koédovych slozek.

35  Isokddy — blokové kody nesystematické s vnitinim zakonem
Mezi tyto kody patii kody konstantni vahy MTA ¢.3 a kod 3 z 5, které jsou uvedeny

v tabulce 3.1. Pocet k moznych (pouzitelnych) kédovych slozek kodu s konstantni vahou w a
n-prvky v kodové slozce je:

nl
k=C =
"0 (- w)w
Pro MTA ¢.3 (kod
3ze7)jekrovno.
: 1
:LZSS R:l—log—23520127
(7-3)3 log, 27
D(A,B) = w(A O B) = 0011010 = "A"
00011 001 = "B” d(A,B) = w(A O B) =2

0000 011

Kodova vzdalenost D = 2 umoznuje detekci pouze jednoduché chyby (q = 1). Pro zabezpeceni
¢islic pfi dalnopisovém pienosu se pouziva kod 3 z 5 (viz tabulka 3.1).

kK= =10 =>deset dislic D=2=>q=1
(5-3)3

Kédy w zn vykazuji dobrou =zabezpeCovaci schopnost pii pouziti v silné
asymetrickych kanalech. V ¢isté asymetrickych kanalech, kde napf. dochazi pouze k chybam
typu zmén nul na jednicky, ale ne naopak, umoznuji zjiSténi vSech chybné ptenesenych
znacek.
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3.6 Inversni kod —blokovy kod systematicky nelinear ni

Vysiland kodova slozka se opakuje beze zmény, je-li vinformacni ¢asti sudy pocet nul,
Vv ptipadé lichého poctu nul v informacni ¢asti se vysle a v druhé ¢asti inversniho kodu inverse
prvni informacni ¢asti, tj. té, kterou zabezpecujeme.Inversni kod je uveden v tabulce 3.1.
Inversni k6d ma redundanci R = 0,5 a kédovou vzdalenost D = 4. Muze tedy detekovat az
trojnasobné chyby. Lze pouzit i pro korekci jednoduché chyby. Princip korekce je patrny
z nésleduyjici tabulky.

Nachézi-li se chybny prvek v prvni ¢asti (informa¢ni poloving), pak pii souc¢tu modulo 2 se

Kodova slozka G L X
vyslana 01011 01011 01001 10110| 10111 01000
prijata 00011 01011| 01011 10110 10111 00000
zaznamenana 00011 10100 01011 10110 10111 11111
rozbor prijaté | 00011 01011 10111
koédove slozky | [0 10100 (J 10110 011111

10111 11101 01000
misto korekce chyba chyba chyba

shoduje jediny par prvki (bitll) v misté chyby. Naopak doslo-li k chybé v zabezpecovaci ¢asti,
neshoduje se pii souc¢tu modulo 2 par prvkl v misté chyby.

3.7 Kdody systematické linearni

Kady systematicke linearni maji nasledujici vlastnosti:

- jsou grupové, nebot’ tvoii grupu k operaci s¢itani modulo 2,

- mezi pouzité kédové slozky patii vzdy nulova slozka,

- ostatni kodové slozky jsou urceny tzv. generacni (vytvorujici) matici [G], kterd u kodu (n ,k)
ma kiadkt a n sloupci, kde n je celkovy pocet prvkii ve znafce a Kje pocet
nezabezpecenych informacnich prvka,

- jako Fadky matice [G] muzZe byt pouzito K libovolnych nenulovych linedrnich nezavislych n-
prvkovych kédovych slozek, pticemz linearné nezavislé jsou takové slozky kédu A1 az A
pro néz plati : c;An O A O .... O Ak #0, kde ¢; az ¢c mohou libovolné nabyvat 0
nebo 1

- fadky genera¢ni matice tvoti dalSich k kodovych slozek,

- zbyvajici kodové slozky 2 — k — 1 se ziskaji jako mozné linearni kombinace kédovych
slozek tvoricich generacni matici,

- aby kod mél pozadovanou kédovou vzdalenost D, musi kazdéa slozka A, tvotici generacni
matici byt vzdalena od nulové slozky minimalné D :

d(A,, 0) =w(A; O 0)=w(A) =D (3.9
- stejny pozadavek musi spliiovat libovolné dvé slozky Ap , A navzgem

- zaméni-li se sloupce genera¢ni matice, vznika sice jiny kod, ale zabezpecujici schopnost
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koédu se neméni (w = konst). Tak Ize soustiedit prvky nesouci informaci na prvnich
k mistech (jednotkova matice)

n000...0,r,...r, 0O
%) 100 0 r” rl 0 [10000 1001 [
S 010001110
0 I 0 = [IkR] . [G] = (00100 0110%
K O
0 0 %)0010 1010
U O F)0001 1100
00O0.. .1,r,.. .1, 3
k sloupct I sloupcii napf.: proD =3

- kédova vzdalenost linearniho systematického kodu (n, k) je rovna vaze jeho nejlehci
nenulové slozky Ag :D = min w(Ay),

- vysiland zabezpeCena kodova slozka [V] se vytvafi znezabezpeCené informace [I] :
[vi=[1.[6G] (3.11)

napt. [V] = [11000] . [G] = [11000 OI111] ... soucet 1. a 2. ftadku [G],
- matice [H] se nazyva matici kontrolni, ma n sloupct a (n - k) fadkda,
- kodova slozka (znacka) nalezi kodu tehdy a jen tehdy, kdyz :

[SI=[V].[HI"=[0] (312

kde [H]" je transponovana matice [H] , fadkova matice [S] se nazyva syndrom (soubor
ptiznaki). Syndrom mize slouzit k detekci, ptipadné i k opravé chyb.

(110111000 ]
%)11010100% U
[01110 00100 ezchybny pfijem [S] = [0000]

0000 0001

[H] = [R'lni] =

- kazda ptijata kodova slozka [P] musi spliiovat podminky sudé parity :

napt.p1 O p2 0 ps O ps O ps=0
p2U psU ps U pr =0
P20 psU psal ps =0

p: 0 poe=0 prvky syndrome kédu (9, 5)

pak vyslana zabezpecena informace bude : [V] =[I] . [G]
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V]_:il
V2:i2
V3 =3 Eplg g .
k Hl . = O =1S
RNt
0 O o
0 O HN
n KRN 010
. aNs s
Vi = Ik

V6:i1D i2D i4D i5
V7:i2D i3D i5
V8:i2D i3D i4 r

Vo =1
neboli [H] . [P]" =[9]"

Linearnim blokovym kédem je jednoduchy paritni kod (sudé parita). Koéd man mist ve
znace, ztoho K = n — 1 informacnich. Vytvofujici matice [G] a kontrolni matice [H]
jednoduchého paritniho kodu maji tvar :

[1000000010]

_ 100000017

[G] [H] = [111111111] pro n = O

00000011

Zabezpeceni informace (napf. kodu ISO - 7) jednoduchou paritou spociva v ptifazeni
dalsiho mista ke znacce tak, aby pocet jedni¢ek ve znacce byl sudy (suda parita) nebo lichy
(licha parita = nelinearni koéd). Paritni kédy maji kédovou vzdalenost D = 2, proto umoznuji
zjigtit v3echny jednoduché chyby a chyby slichou nésobnosti.Kombinaci linedrnich paritnich
kodi dostavame iteracni kody, z nichz nejznaméjsi je kod s tzv. kiizovou paritou.
Zabezpeceni fadkl se nazyva pricna parita a zabezpeceni sloupcti podélna parita. Iteracni kod
muze byt vypocitan jako kod opravny (korekéni) pro opravu jedné chyby. Umoziiuje zjistit
(detekovat) vsechny chyby slichou nasobnosti a dvojité chyby. Iteracni kody jsou sice
realizaéné jednoduché, zavadéji vSak vétSinou veétsi pridavnou nadbyte¢nost nez kody
cyklické.Dalsi varianta iteraéniho koédu spociva v doplnéni dalsiho tadku vytvotreného
kontrolnimi znaky tzv. spirdlové parity. Kontrolni znaky se vypocitavaji z thlopficné
vybiranych informac¢nich a paritnich znakli. Koédova vzdalenost kombinovanych koda je
rovna soucini kdédovych vzdélenosti vychozich koda.Napi. u  kiizové parity
D=D;.D;=2.2=4

001101
0100101
00101 0|1|¢——pt{%nd parita

podélnd paritas Tabulka 3.4 Itera¢ni kod

kif2ovéd parita
001 1{0% 1 [0)f «——spirdlové parita
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Hammingovy kédy

Hammingovy kody jsou linearni kédy, které jsou uréeny pro zabezpecovani udaji
ukladanych do opera¢nich paméti Cislicovych pocitaci nebo ke zvySeni vytéznosti
velkokapacitnich polovodi¢ovych paméti, pfipadné pro kanaly s nezavislymi chybami. Kéd
byl sestaven na zakladé pozadavku, aby syndrom [S] , pokud neni nulovy , udaval svymi
prvky (soufednicemi) , chapanymi jako ¢isla ve dvojkové soustavé , polohu chybného mista
ve znacce (kodové slozce). Protoze plati

[SI=[P.[H"=(V] O [E]).[H]"=[V].[H]' O [E].[H"=[E] .[H]" (3.13)

ma pii jednondsobné chybé matice chyb [E] pouze jednu jednicku, proto je syndrom roven
tadku matice [H]", ktery odpovida jedniGce v chybové fadkové matici [E]. Je proto vyhodné
usporadat sloupce kontrolni matice [H] tak, aby v i-tém sloupci bylo dvojkové vyjadieni Cisla
i. Pak bude syndrom udavat pofadové ¢islo mista chybného znaku.

000000011
[H]= 000111100 [S] =[S+ S:S2 S
(01100110001
5010101015 D=3
Napi. pro pét informacnich prvki (k = 5) a n = 9 je pocet prvki zabezpeCeni
r=n—k=9-5=4(=podet fadkii [H] ) a 2" —1=2*— 1 = 15 sloupcit kontrolni matice [H].
Necht' : [V] :[Vl Vo V3 V4 V5 Vg V7 Vg Vg] = [Vl Vo V1 V4 V2 V3 V4 Vg 25]
Prvek syndromu POfﬁ}dO_Vé Cisla mista chyby, kterd| jakq zabezpeCovaci prvky Vo_lit_ ty
maji vlivna$ mista chyb, které se vyskytuji jen
S 13579 jednou v tabulce, tj. vi Vo, Va4 Vg
St 2367 V kazdé kontrolni rovnici se
S 4567 zabezpeceni provadi sudou paritou :
St 89
Poradové cislo
mista chyby St S S S
0 0O 0 0 O
S;=0=v,; 0 vz0 vs O v7 O vg 1 0 0 0 1
9V1:V3DV5DV7 DV9:i1Di2Di4Di52 0 0 1 0
$=0= v, 0 vz vg O vz Vo= 3 0O 0 1 1
=vaO ve O vz =ip 0030 ig 4 0O 1 0 O
S3=0=vys0vs O vi2>vs=vs O v v7 = 5 0O 1 0 1
= i2 U i3 l i4 6 0 1 1 0
S4:O: vg O V99V8:V9:i5 7 0 1 1 1
8 1 0 0 O
9 1001

Poznamka: pro lichy pocet jednicek v souctu informacnich prvkii operaci modulo 2 je soucet
roven 1 a zabezpeCujici prvek sudé parity musi byt roven také 1, takze soucet kontrolni
rovnice urcuje zabezpecovaci prvek (obdobné pro sudy pocet jednicek je roven nule).
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Vyhodnoceni pfi piijmu [P]=[011110010]

= pp 0 psU psO pr U po =
= p2 0 ps 0 ps O pr =
P 0 ps O ps O pr =
= p8 ] pg =

nastala chyba na osmé pozici
ptijaté znacky (kodové
slozky)

LYY
I
rooo

Piiklady Hammingeova kodu jsou uvedeny v [23] nastr. 45, 46.

Rozsifeny Hammingetv kéd s kddovou vzdaenosti D = 4 je odvozen z Hammingeova
kodu sD = 3 tak, Ze vSechny znacky jsou doplnény ptidavnym prvkem zajist'ujicim navic
sudou paritu. Nova matice [H] bude mit o jeden fadek a jeden sloupec vice. V novém
poslednim fadku budou samé jednicky, ¢imz je vyjadiena nové zavedena kontrola parity
vSech znacek. Zbytek prvniho (nového) sloupce je doplnén nulami, aby byl novy sloupec
linearné nezavisly vici ostatnim. Napft.:

00000 00011 pro [I] =[11000] je[V] = [0111100000]
00001 11100
[H]={ 00110 01100 sudé parita

01010 10101
11111 11111

Vyhodnoceni rozsiteného Hammingeova kédu je nasledujici:

syndrom parita vyhodnoceni

neni roven nule souhlasi dodlo k dvojnasobné chybé

neni roven nule nesouhlasi dodlo k jednoduché (korigovatelné) chybé
jeroven nule souhlasi znacka je bezchybna

jeroven nule nesouhlasi dodo k chybé vyssi liché nasobnosti

Cyklické kody

Cyklické kody patii k blokovym systematickym linearnim kodam. Jejich specificka
vlastnost, podle které se t€Z nazyvaji, spociva v tom, ze cyklickou zaménou prvkl pouzité
kodové slozky vzniké opét pouzita (platnd) kodova slozka. Je-li:

[Vi] =[v1 V2 V3 ... Vn2 Vpa Vi (3.19)

pouzita slozka cyklického kédu, pak i kodové slozky
[Vz] = [V2 V3 V4 ... Vp-1 Vn V1] (315)
[V3] =[Vs V4 V5 ...V, V1 V2]

patii k pouzitym slozkam kodu.

Kodové slozky cyklickych kodu je vhodné reprezentovat matematicky jako mnoho-
¢leny V(x). K'dova slozka podle (3.14) délky n je pak vyjadiena polynomem n-1. stupné¢:

Vi(X) = Vi X"+ Vo X"+ L+ Vo XP + Vg X+ Wy (3.16)
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Cyklicky posun prvkt kodové slozky o jeden prvek je pak ekvivalentni nasobeni
daného polynomu ¢lenem x:

n-1

Vo(X) = X.Vi(x) = VL. X" + vo . X" + .+ Vg X2+ V. X (3.17)

Operace nésobeni se zde definuje modulo x", kde plati x™* = x¥

paI‘(Xn+k - [(Xn _ 1) .Xk] + Xk, x"-1=0 atedy X" = l,takie:

n-1 n-2

Vo(X) = Vo . X™ 4+ v X"+ L+ Ve X+ VX (3.18)

"2 LV X VX
(3.29)

Cyklicky (n, k) kod je takovy kod, jehoz kédove slozky lze vyjadiit mnohocleny
stupné n-1 a mensiho, jez jsou délitelné beze zbytku generacnim (vytvarejicim) mnohoclenem
G(x) stupné r=n — k. Dale dvojélen X"+ 1 musi byt délitelny G(x) beze zbytku.

Ozna¢me I(x) mnohocClen jez reprezentuje pifenasenou informaci K prvky. Postup
zabezpeceni je nasledujici:

Kazdy mnohoclen I(x), vyjadiujici nezabezpecenou informaci, se nejprve nasobi
¢lenem X": I(xX) = I(X) . X', ¢imZ se stupei kazdého ¢lenu polynomu I(x) zvysi o 1, tj. na i+r.
To je ekvivalentni pfipsani r nul na konec kdédové slozky [I]. Potom se I(x) déli genera¢nim
mnohoclenem G(x):

Va(X) = X.Va(X) = x2.Vi(X) = va. X" + vs.x

I(x) _ I(x).x" Q) O R(x)

= (3.20)
G(x) G(x) G(x)

) Délenim vznikne podil Q(x) a zbytek R(x), ktery mize byt nejvyse stupné r-1.
Upravou (3.20) dostaneme:

[(X).x" = Q(X).G(x) OR(X) nebo I(x).x" 0R(X) = Q(X).G(x), (3.21)
protoze v aritmetice modulo 2 se odecitani shoduje se s¢itanim. Prava strana vztahu (3.21)
zajistuje délitelnost 1(x) . X' [ R(x) beze zbytku. Leva &ast rovnice (3.21) tvoii
zabezpecenou slozku n-prvkového kodu:

V(x) = I(x).x 0R(X) (3.22)

Zbytek po déleni R(x) tedy uréuje zabezpecujici prvky. Do ptenosového kanélu se
vysilaji nejprve informacni prvky a za nimi prvky zabezpecujici.

Naptiklad pro n = 7 lze realizovat tolik cyklickych kodu délky n = 7, kolik existuje
déliteld dvojélenu x’ + 1. Protoze dvojélen x’ + 1 Ize rozloZit na:

X'+1 = (x+1).0C+x+1).03+ x>+ 1),

existuje celkem 6 riznych polynomi G(x), kterym odpovidaji kody uvedené v tabulce 3.5.

Tabulka3.5



Genera¢ni mnohoclen r kod (n, k)
Gi(x) = x +1 1 (7, 6)
Gax) = x>+ x + 1 3 (7, 4)
Ga(x) = X+ x? + 1 3 (7, 4)
Gax) = (x +1).0C + x + 1) 4 (7,3)
Gs(x) = (x + 1).03 + x* + 1) 4 (7, 3)
Ge(x) = ¢ + x + 1). (3 + x2 + 1) 6 (7,1)

Pro ilustraci zabezpeceni prenosu informace cyklickymi kody pouzijeme kod (7, 4)
sgeneratnim G, = x>+ x + 1. Uréeme zabezpe&eni pro kodovou slozku [I] = [0001],
reprezentovanou mnohoclenem I(x) = 1. Podle (3.20) musime I(x) nejprve nasobit ¢lenem
X" = x3 tedy 1'(x) = 1.x> = x5, coz predstavuje doplnéni koédové slozky [I] tiemi nulami:
[I'] = [0001000]. Nyni vydélime I'(x) genera¢nim mnoho¢lenem Gg(X):

= x3:(x¥+x+1) = 1+3X—+1 (3.23)
G,(x) X +x+1

X2+ x+1
X+1

Zbytek R(x) = x + 1, tvofi redundantni ¢ast, takze vyslana slozka V(x) bude:
VX) = I'X) +RX) = x3+x+1,t. [V] = [0001011]. Generacni matici cyklického kodu
(7, 4) 1ze zapsat v maticovém tvaru:

1000 101

[G] =| 0100 111 D=3 (3.24)
0010 110
0001 011

Uvedeny kad je schopen detekovat vSechny jednoduché a dvojnasobné chyby nebo
korigovat vSechny jednoduché chyby. Spravnost pienosu lze na piijimaci strané kontrolovat
délenim polynomu P(x) piijaté kodové slozky generacnim mnohoclenem G(x):

P(x) _ 1(x).x"+R(x)OE(x)

_ E(x) _ R,(X)
) 0 = Q) U o Q(x) I M(x) [ )

(3.25)

Jestlize mnohoclen chyby E(x) # 0 neni délitelny polynomem G(x) beze zbytku, pak zbytek
Ru(x) # 0 indikuje chybu prenosu. Zbytek Ry(X) je roven nule v piipadé ptenosu bez chyby, tj.
E(x) = 0 nebo je-li mnohoclen E(x) # 0 délitelny G(x) beze zbytku, ¢imz chyba v tomto
piipadé zlistane nezjisténa.

Z hlediska rozlozeni chybnych mist v pfenesené zpravé délime kanaly na kandly s
nezédvislym vyskytem chyb a se shluky chyb. Shlukem chyb délky b rozumime skupinu b po
sob¢ jdoucich prvkl posloupnosti zpravy, z nichz alespon prvni a posledni jsou chybné a
vzdéenost k dalsimu shluku chyb je vétsi nez b. Je-li generaéni mnoho€len cyklického kodu
stupné r, pak detekuje shluky chyb b<r. Podle doporuc¢eni mezinarodni normy V —41 CCITT
se pouzivaji cyklické kody (n, k): (260, 244), (500, 484), (980, 964), (3860, 3844)

s genera¢nim mnohoclenem (CCITT — 16) G(x) = X+ X2+ x°+1 (oznacovany také SDLC).
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Dale se pouziva cyklicky kod CRC-16 s generacnim mnohoclenem G(x) = xPC+xB+x%+ 1
Oba kédy maji r = 16 zabezpecovacich mist a detekuji nasledujici chyby:

» v&echny jednoduché, dvojnasobné a trojnasobné chyby

* jakykoliv lichy pocet chyb

» libovolny shluk o délce b = 16 nebo kratsi

« 99,9968 % shluki chyb o délce 17 prvki, tj. kromé 1 z 2%

* 99,9984 % vSechny shluky chyb delsi nez 17 prvkd, tj. kromé 1 z 2'°

U ptiznakovych analyzatorii se pouzivaji sesté cyklické kody s genera¢nimi
mnohoéleny G(x) = x*® + x** + x + x” + 1 nebo G(x) = x*® + x° + x” + x* + 1. Cyklické kody
se snadno realizuji pomoci posuvnych registrai a s¢itacky modulo 2, jak ukazuje obrézek 3.8.

U ptiznakové analyzy se vyuziva skute¢nosti, Zze urcitému signalu (sledu jednicek a
nul) odpovida uréity zbytek R(x), ktery zlstane v posuvném registru a je zobrazen pomoci
Ctyt Sestnactkovych Cislic (oznacovanych jako piiznak). Pismenové symboly ¢isloc jsou pro
jednoznacné Cteni 7-segmentovych zobrazovacii pouzity jiné nez se bézné pouziva u pocitacii
(A,C,F,H,P,UmistoA,B,C,D, E, F),

16-bitovy

posuwny 16 15 14 13 |12 11 10 |9 8 7 6 5 4 3 2 1

registr ojoJo|1|1|1]of1[1][1|1]0]0]O[1]1
— N\~

napf. pfiznak e

R(x) = 1HP3 @ é é é

Obr. 3.8 Princip realizace cyklického kodu (napf. u ptiznakového analyzatoru BM 578)
TESLA Roznov © vyrabi obvod MH 101 pro vytvareni a kontrolu cyklickych kodu:

LRC-8: x®+1 CRC-16: xC+xP+x?+1
CCITT: x¥+xP+x°+1 TS: x¥+xP¥ex3+1

V NDR se vyrab¢l vstup-vystupni obvod pro sériovou komunikaci U 856D (ekvivalent
Z80 SIO) s protokolem HDLC nebo SDLC simplementaci genera¢nich polynomi CRC-16 a
CCITT-16. U protokolu HDLC se posuvny registr na pocatku neplni nulami, ale jednickami.
(CRC = Cyclic Redundancy Check)

U lokalnich siti typu ETHERNET se pouziva zabezpeceni cyklickym kodem s 32
zabezpecovacimi prvky a generatnim mnohoclenem:

G(X):X32+X26+X23+X22+X16+X12+X11+X10+X8+X7+X5+X4+X2+X+1

Ptiklady cyklickych kodu jsou v [23] na str. 47 az 51.
Retézové kody
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Pfi snizovani chybnosti pfenosu dat pomoci spojitych bezpecnostnich kodi se
posloupnost prvkili nedé€li na vzajemné izolované bloky, ale proces kodovani a dekodovani je
nepfetrzity, pficemz mezi informacnimi prvky jsou v pravidelnych intervalech vkladany
prvky zabezpecujici. Spojité kody se obvykle oznacuji jako kody (k/n), nebot’ tento pomér
ptimo vyjadiuje efektivnost kodu. Nadbytecnost spojitého kodu je R = 1- k/n. Spojité kody
jsou schopny korigovat shluky chyb.

U fetézovych kodi je zkazdych n prvki spojité posloupnosti jeden prvek
zabezpecujici a k =n—1 prvkl informacnich. Redundantni prvky se vytvareji operaci modulo
2 ze dvou informacnich prvka, které jsou od sebe vzdaleny o tzv. krok sc¢itani L. Takovy
fetézovy kod je schopen korigovat shluky chyb délky b<2L. Nevyhodou fetézového kodu je
velka redundance. Na obr. 3.9 je uveden princip ¢innosti kodéru fetézového kodu (1/2)
skrokem L = 2, ktery je schopen korigovat shluky chyb az do délky b = 4. Prepinaé¢ P vytvoii
na vystupu kodéru posloupnost, ve které se stfidaji informacni prvky s prvky zabezpecujicimi,
napf.:

?
100011100111110010011 ... (informaéni prvky jsou podtrzeny)

2droj ...01101 - P ...10001 -

informace Qo\o—b

posuvny registr 0
1 2 34 @

Obr. 3.9 Kodér fetézového kodu (1/2) pro korekei shlukd chyb do délky b = 4

Dekodér tetézového kodu se sklada ze dvou Casti: obvodu detekce chyby a obvodu pro
korekci chyby. Na obr. 3.10 je nakreslen princip dekodéru fetézového kodu:

|
i
142 3 H 4 et 56 >
: A
i 1 zéznam
@ : informace
i
vaup P 0 7—8L9—10F
—)o/o# K !
o !
obvod detekce chyby : obvod korekce chyby
i

Obr. 3.10 Dekodér fetézového kodu (1/2) pro korekei shluki chyb do délky

Konvoluc¢ni kody
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Kodér konvolu¢niho kédu je tvoren K-stupfiovym posuvnym registrem a N s¢itackami
modulo 2 pfipojenymi k nékterym prvkim posuvného registru s prepinacem P, ktery postupné
snima vystupy scitacek. Na obr. 3.11 je nakreslen piiklad kodéru pro K =3 a N = 3. Jednomu
prvku na vstupu kodéru odpovidéa uspotradana trojice prvkl na vystupu kodéru, ktera zavisi na
ptedchozich stavech kodéru. Pro znazornéni ¢innosti kodu se pouziva bud’ kédovy strom nebo
miizovy diagram.

Pti dekédovani konvolucnich kodi se vychéazi bud’ z kédového stromu (tzv. sekvencni
dekddovani) nebo z miizového diagramu (Viterbituv dekdédovaci algoritmus).

Minimalni kédy

Ve sdélovacich kanalech, kde pravdépodobnost vyskytu chyby je mala, Ize pouzit pro
kodovani zpravy kodu, ktery by zarucoval, ze zakédovana zprava bude co nejkratsi a tim 1 Cas
potiebny k ptenosu zakdodované zpravy bude minimalni. Takovy kod se bude konstruovat tak,
7e jednak kédovani jim generované bude jednozna¢né dekddovatelné

3 - stupnovy posuvny registr

Zdroj e 1101 2
..~
Informace - 1 2 3 K=3

@) Ge @)

R1 R2 R3

— a0
vystup ... 001000 110 111 = -
-

Obr. 3.11 Kodér konvolu¢niho kodu

a nejCastéji se vyskytujicim znakiim se pfifadi kodované slovo s nejkratSi délkou.
Rozhodujicim faktorem pro posouzeni kvality kédu z hlediska minimalni redundance bude
primérna délka kodovanych slov. Roku 1952 D.A. Hoffman dokézal, ze takovy kod existuje
apopsal i metodu konstrukce takového kodu.

Jestlize zndme Cetnost jednotlivych zdrojovych znaki aj, &, ..., &

(tj. pravdépodobnost P, ze na ndhodné zvoleném misté zpravy stoji “a;*), mizeme urcit
sttedni délku kédového slova pti daném kodovani:

L= dlpl + d2p2 + ...+ dkpk ,
kde d, je dékakadovaného slova K (a).
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NejkratSim (minimnim) kédem dané zdrojove abecedy A se rozumi kod (presnéji kodovani)
sco nejmensi pramérnou délkou slova, L = Lpyin. Hodnota Ly zavisi nejen na rozdé€leni
pravdépodobnosti zdrojové abecedy, ale i na poétu n kédovanych znakl. Jednoduchou
konstrukci kodu s pomérné hodnotou L navrhli Fano a Shannon: znaky &, &, ..., & napiseme
pod sebe rozdélime je odshora dolti na skupin tak, aby kazda skupina méla ptiblizné stejnou
pravdépodobnost jako ostatni (tj.1). Prvni skupiné pfifadime znak bs, prvni znak zdrojove
abecedy, druhé skpiné by, atd., posledni skupiné piitadime b, Ve druhém kroku rozdélime
libovolnou (i-tou) skupinu, v niz je vic nez jeden znak, na n skupin pfiblizné stejné
pravdépodobnych. Prvni z té€chto podskupin piitadime slovo biby, druhé bb, atd.

Postupujeme tak dlouho, az neni co rozd¢lit, tj. v kazdé skupiné je jediny znak. Vysledny kod
je urcite prefixovy, ale neni obecné nejkratsi.

[ 24

prednosti je, Ze vzdy vede k nejkratSimu kédovani.

I. Binarni kodovani. Nekratsi bindrni (n=2) kodovani dané zdrojové abecedy najdeme
takto: Srovname abecedu podle pravdépodobnosti, tj. tak, aby platilo py =2 p2 = ... = px.

Znaky &, ... & napiSeme pod sebe a vedle nich jejich pravdépodobnosti. Secteme
posledni dvé¢ a vysledek (pk1 + px) zafadime podle velikosti mezi ostatni
pravdépodobnosti — graficky provadime vodorovnou ¢arou. Potom zase seCteme dvé
posledni pravdépodobnosti a vysledek zafadime. To provadime tak dlouho, az dojdeme
K souctu 1. S¢itanciim tohoto souctu pfifadime slova 0 a 1. Kdykoli jsme nékterému
ptifadili binarni slovo by b, ... by, potom s¢itanciim piifazujeme slova by b, ... by, 0 abl
b2 ... bm 1 Skonc¢ime tehdy, kdyz jsme v§em zdrojovym znakim pfifadili binarni slovo.

[1. N-&rni kédovani. Kédujeme abecedou by, by, ..., by Postup je zcela analogicky jako
V bindrnim pfipad¢; nejprve provadime soucty (poslednich n dosud nesectenych
pravdépodobnosti) a zafazujeme je az do ziskéani souctu 1. Potom poslednim s¢itanctim
piifadime slova b, by, ... , by a kdykoli jsme piitadili souctu slovo B, potom s¢itancim
ptifazujeme slova Bby, Bb,, Bb,.

Poznamka: jedinou vyjimkou je prvni soucet. Budeme scitat r s¢itanci, kder=2, 3, ...,
n, tak aby soucet n—rnesCitanych znakt byl délitelny cislem »n—/. To obvykle
realizujeme tak, ze graficky odtrhneme prvnich »n -1/ zdrojovych znaki, pak dalSich
n—1, atd. az zbude nejvyse n (a nejméné 2) znaky, které seCteme. Pii dalSim scitani jiz
s¢itdme n znakd.

Priklady jsou v [23] na str. 35 az 40.

3.11 Reedovy-Mullerovy kody

Reedovy-Mullerovy (¢ti ridovy-malerovy) kédy jsou nestarSi zndmou tiidou koda
opravujicich volitelny pocet chyb. Byly objeveny v roce 1954 a jgich vyznam spociva ve
velmi jednoduché dekdédovaci metodé, ktera se také snadno implementuje. Ve srovnani s
BCH kody, kterym vénujeme kap. 3.12, magji dlabSi parametry. Presto jsou prakticky
vyznamné. Napiiklad kéd R(1,5) pouzil kosmicky korab Mariner 9 pii vysilani fotografii z
Marsu.

Definice Reedovych-Mullerovych kodu je zalozena nha boolovskych funkcich.

Boolovské funcke jsou funkce, nabyvajici jen hodnot 0 a 1 pii proménnych, které jsou také
jen 0 nebo 1. Podrobngji, boolovska funkce m proménnych je piedpis f, ktery kazdé m-tici X,



48

X2, ... , Xm DUl @jedniCek ptifazuje hodnotu f(X1, Xz, ... , Xm) = 0 nebo 1; f je tedz zobrazeni
Zmnoziny Z; do mnoZiny Z,

. Tato zobrazeni zapisujemé bud’ pomoci pravdivostni tabulky jako slova délky 2", nebo jako
bool ovské polynomy.

Pravdivostni tabulka je tabulka, ve které vypiseme vSechny mozné kombinace hodnot

X1, X2, ... , Xm a u kazdé kombinace uvedeme hodnotu funkce f. Zudpis kombinaci
proménnych provadime systematixky tak, Ze sloupce tvoii ¢&isla 0, 1, ... , 2™ — 1 v bindrnim
z4pisu (odshora).

Ptiklad boolovské funkce f dvou proménnych:

x, 01 01
x, 00 11
f 11 01
Ptiklad boolovské funkce g tfi proménnych:
xx 01 01 01 01
x» 001 100 11
x;3 00001 1 11
g 1 1.0 1 1 1 01

Naboolovskych funkcich m proménnych zavadime obvyklé logické operace:

nézev oznaceni =1, pravé kdyz

fag fg f =lag=l,

fvel g f+g f =1 nebo g=1, ale neoboje;
f nebo g f+g+fg f=Inebog=Inebof=g=1I;
negace f ~f f=0.

Naptiklad pro f= 1101 a g= 0011 plati:
fg = 0001,
f + g=1110,
f+g+fg=1111,
~f = 0010.
Mezi logickymi operacemi plati jednoduché vztahy, napf.
~f=f+1

Jestlize ma boolovska funkce tii proménnych f(x1, Xz, X3) bindrni zapis fo f1 ... f7,
potom prvni polovinatohoto slova (tj. slovo fq f1 > f3) je binarnim z&pisem bool ovské funkce
dvou proménnych f (x1, X2, 0) adruh& polovina (tj. slovo f, fs fs f7) je zapisem funkce
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f(X1, X2, 1). Napfiiklad pro funkci
f(X1, X2, X3) = X2+ X3
= 00110011 + 00001111
= 0011|1100
plati
f(X1, X2, 0) = x, = 0011

f(X1, X2, 1) = x» + 1 =1100.

Jiny zptisob, jak reprezentujeme boolovskou funkci, je pomoci souctti a soucinii funkci
Xi a 1. Napiiklad reprezentujeme boolovskou funkci f = 1101. Abychom s to usnadnili,
ptejdeme k negaci ~f = 0010. Ta je rovna 1, praveé kdyz x; = 0 axz =1, takze

~f = ~XaX2 = (I + X2)X2 = X2 + X1Xo.
Odtud plyne
f=1+~f=1+Xx+ x1Xo.
Tomuto tvaru fikdme boolovsky polynom (dvou proménnych).

Pro kazdou boolovskou funkci m+ 1 proménnych

f(xl7‘x2 ""’xm’xmﬂ)
plati
f = f(xl’x2""’xm’0) +[f(xlax2,"'5xm ’0) +f(x1’x2""’xm ’1)]xm+1

Dikaz: Sta¢i ovéfit, ze ob¢ strany se sob¢ rovnaji jak pro x,,, =0, tak pro x,,, =1.

Boolovskou funkci f= 0111 (dvou proménnych) pfevedeme na boolovsky polynom:
£ =01+(01+11)x, =01+0lx,

Ovsem stejnym zpiisobem vidime, Zze 01=0+(0+1)x, =x, +10=1+(1+0)x, =1+x,

Takze
f=x1+(1+xDx, =x, +x, +x,x,
Podobné pro £f=11000111 plati
S =1100+1011x; = x, +x, +x; +x,x; +x,X,X,
Reedovym-Mullerovym kédem stupné r a délky 2™ se nazyva mnozina R(r,m) v§ech

Boolovskych polynomt m proménnych stupné nejvyse r.

Piiklad: VSechny Reedovy-Mullerovy kody délky 4
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0 0000 R(-1,2)
1111 R(0,2)

X, 0101

X, 0011

x, +x, 0110

I+x 1010

I+x, 1100

I+x +x, 1001 R(1,2)

X, X, 0001

1+xx, 1110

X +xx, 0100

X TN 0010

x +x, +xx, 0111

1+x +xx, 1011

I+x, +x,x

1+ xl2 + x: -i X, X, 1oL
1000 R(2,2)

Vidime, ze R(-1,2) = {0} a R(0,2) je opakovaci kéd. Dale R(1,2) je (4,3)-kod,

Ktery jetedy kddem celkové kontroly parity.

Kéd R(r,m) je ovSem linearni, protoZe soucet dvou polynomi stupné < r jetaké
polynom stupné <r. Radky generujici matice tvoii viechny souéiny 1, x,,

s<r.

Napiiklad kod R(2,3) (boolovskych polynomt stupné < 2) matuto generujici matici:

I 1

[G]=

S O O O = O =

S O O O O O
S O O O O =

Vsimnéte si, ze prvni Etyfi fadky této matice tvoii generujici matici kodu R(1,3), a prvni fadek

1

O O = OO =

S O O = O O =

1

S = O = O =

1

_o O = = O
—_— e e e e e e

XXy
X1 X3

Xy Xy

je generujici matice opakovaciho kédu R(0,3).

Pocet informacnich znaki kodu R(r,m) je ¢islo

m
0

m
1

+

m

125y X, PO
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Napi. kod R(1,3) ma tuto generujici matici:

1111111 1] 1

01 010101 X,
[G]=
001 10011 X,
00001111 X,
Pocet informacnich znaku je + | =4. Jde o binarni (8,4)-kdd, ktery je rozsifenym

Hammingovym kodem.

Reedovy-Mullerovy kody jdou dilezité zejména pro svou jednoduchou a snadno
implementovatelnou metodu dekodovani. Je zalozena na vétSinové logice: pro hledanou
hodnotu najdeme soustavu rovnic dekddovani. Je zalozena na vétSinové logice: pro hledanou
hodnotu najdeme soustavu rovnic a rozhodneme se bud’ pro 0, nebo pro 1 tak, aby vétSina
téchto rovnic platila.

Napt. pouzivame kod R(1,3) a chceme dekddovat slovo w =00010101. Plati
v=gq,l+qx +q,x, +q,x5, g, =wy Wi

K uréeni koeficientu q; mame rovnice

1= Wo + Wy (s=0)
=Wy + W3 (s=2)
=Wy + Ws (s=4)
= Weg + W7 (s=6)

V naSem pfipad¢ jsou vSechny hodnoty kromé prvé rovny 1, a tedy
w=1
Podobné pro g mame

O2=Wp + W (s=0)
=Wy +Ws (s=1)
=Wy + Ws (s=4)
= Ws + Wy (s=5)

V nasem ptipad¢ jsou vSechny hodnoty kromé druhé rovny 0, a tedy

02=0
Déle pro g4 plati
Oa=Wp + Wy (s=0)
=Wy +Ws (s=1)
=W, + Weg (s=2)
= W3+ Wy (s=3)

a vétsina urcuje

0s=0
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Zbyva urcit koeficient qo. Od piijatého slova odecteme qiX; (protoZze gz = g4 = 0).
Plati x; = 01010101 atedy

w” = w—(Q;x; = 00010101 — 01010101 = 01000000 .
Odtud hlasovanim dostavame

o=0.
Vysledny vektor je

vV = (hx; = 01010101 .

Jestlize nedoslo k vice nez jedné chybé, vime, ze pfi pfijeti slova w = 00010101 bylo vyslano
sovov = 01010101 .

3.12 Golayiv kéd

Mezi nejvyznamnéjsi binarni kody patii Golayuv (¢ti golejiv) kod Gos, ktery ma
délku 23, z toho 12 informacnich a 11 kontrolnich znaku. Tento kod je perfektni pro opravy
trojnasobnych chyb. Hluboky vysledek teorie kodovani je ten, Ze kromé¢ Hammingovych a
opakovacich kodu je Gog jediny perfektni binarni kod.

Golayovy kody zavedeme jako systematické binarni kody délky 23 a 24. Levou
polovinu generujici matice tedy tvori matice jednotkova. Prava polovina sestava ze ¢tvercoveé
matice B fadu 11, doplnéné o fadek 11...1 v ptipadé Gos:

_0., 8 0O
WA_%HLME

Matice B vznikne cyklickymi posuvy svého prvého fadku, coz je slovo
11011100010 .

( Toto slovo ma jednicku na mist¢ i=0,1, .. ., 10, pravé kdyz je i ¢tvercem modulo 11,
|tj. pro0?, 1%, 2%, 3, 4> =5° a 5°=3). Zdeje celamatice:

b, b, b, b, b, b, b, b, by b, b,
0 0
g 1o 1 1.1 0 0 0 1 0f
™ 1 1 0 1 1 1 0 0 0 10O
M:q o1 1011100 082
ot Y o vy v vy 0
% 1 1. 1 0 0 O 1 0 1 1%
H o0 I 1 1 0 0 0 I 0 17

Kéd Gy4 vznikne tak, Ze kodu Gz piidame celkovou kontrolu parity matice Gog .
Minimalni vzdalenost D = 8.
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BCH kédy

Tyto kédy objevili koncem padesétych let R.C.Bose a D.K. Ray-Chaudhuri a nezévise na
nich A. Hocquenghem; podle inicial autorti se nazyvaji BCH kody.mezi jejich vyznamné
vlastnosti patii velkd volitelnost parametrti, dobry vztah mezi po¢tem informacnich znakl a
poctem opravovanych chyb a detailn€ vypracované dekédovaci metody.

24

maji lepsi parametry. BCH koédy délky 255 , opravujici 31 chyb, maji 55 informac¢nich znakd,
zatimco odpovidgjici Reediv-Mullertiv kod ma jen 37 informacnich znaka.
BCH kod s planovanou vzdaenosti d = D |ze definovat jeho kontrolni matici

g a a? a’ . a" E
) o’ (013)2 (a3y ...... ( ) O
MRS ¢ ) ) e )

3 a? @) @) . @ =)"E

Blizsi popis téchto kodi je v [30].



