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Éric Duchenne
1
, Gilbert Laporte

2
et Frédéric Semet

3

Abstract. The m-Peripatetic Salesman Problem (m-PSP) is defined
on a undirected graph G = (V, E) where V = {1, ..., n} is the vertex set,
E = {(i, j) : i, j ∈ V, i < j} is the edge set and (cij) is a cost matrix
defined on E. The m-PSP consists of determining m edge-disjoint
Hamiltonian cycles of least total cost on G. This article describes seven
new heuristics for the m-PSP and compares them with the heuristic
proposed by Krarup in 1975.

Résumé. Le Problème du Vendeur m-Péripatétique (m-PVP) est défi-
ni sur un graphe non orienté G = (V, E) où V = {1, . . . , n} est l’en-
semble des sommets, E = {(i, j) : i, j ∈ V, i < j} est l’ensemble des
arêtes et (cij) est une matrice de coûts définie sur E. Le m-PVP consiste
à déterminer m cycles hamiltoniens sur G n’ayant aucune arête en com-
mun et dont le coût total est minimal. Cet article décrit sept nouvelles
heuristiques pour le m-PVP et les compare à celle qui a été proposée
par Krarup en 1975.

Mots Clés. Problème du Vendeur m-Péripatétique, Problème du
Voyageur de Commerce, heuristiques.
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1. Introduction

Le Problème du Vendeur m-Péripatétique (m-PVP) est défini sur un graphe non
orienté G = (V, E) où V = {1, . . . , n} est l’ensemble des sommets, E = {(i, j) :
i, j ∈ V, i < j} est l’ensemble des arêtes et (cij) est une matrice de coûts définie sur
E. Le m-PVP consiste à déterminer m cycles hamiltoniens sur G n’ayant aucune
arête en commun et dont le coût total est minimal. Pour éviter les cas triviaux ou
inadmissibles, on suppose que 2 ≤ m ≤ (n − 1)/2 et n ≥ 6. Dans cet article, un
cycle C est défini comme l’ensemble des arêtes qui le constituent.

Le m-PVP a été introduit par Krarup [11] en 1975. Des applications de ce
problème se retrouvent dans la planification de tournées de veilleurs de nuit qui,
pour des raisons de sécurité, doivent utiliser des arêtes différentes dans m tournées
consécutives [17]. Il peut aussi être appliqué à la conception de réseaux de véhicules
autoguidés [2,16] et à la détermination de chemins mutuellement disjoints pour le
transport de matières dangeureuses [9,13].

Les premières recherches sur le m-PVP ont été réalisées par De Kort. Ce cher-
cheur a démontré que le 2-PVP est NP-difficile en transformant une instance du
problème du chemin hamiltonien en un 2-PVP [6]. Par un raisonnement simi-
laire on prouve que le m-PVP est aussi NP-difficile. De Kort [4] a proposé une
borne inférieure sur la valeur z∗ de la solution optimale du m-PVP en résolvant
un problème de transport avec capacités. Des tests réalisés sur des instances avec
m = 2 et 42 ≤ n ≤ 120 ont donné lieu à des déviations moyennes de 8.9% par
rapport à l’optimum. De Kort [5] a également mis au point un algorithme de bran-
chement et bornes (“branch-and-bound”) permettant la résolution d’instances avec
m = 2, comportant jusqu’à 130 sommets dans le cas de coûts aléatoires et jusqu’à
60 sommets dans le cas de coûts euclidiens. Plus récemment, Duchenne, Laporte
et Semet [7,8] ont développé des résultats polyédraux ainsi que des algorithmes
de séparation et coupes (“branch-and-cut”) pour le m-PVP. Ces algorithmes ont
permis la résolution exacte d’instances euclidiennes de TSPLIB [15] comportant
jusqu’à 280 sommets pour m = 2 et 26 sommets pour m = 12.

Comme les temps de calcul des méthodes exactes sont souvent prohibitifs, il est
opportun de développer des heuristiques rapides et d’en évaluer le comportement
à l’aide de bornes inférieures. Quintero Araujo, Wolfer Calvo et Ould Louly [14]
ont développé une telle heuristique mais la difficulté de trouver de bonnes solu-
tions est telle que l’heuristique proposée par Krarup [11] lors de l’introduction du
problème semble être plus efficace. Nous présentons une procédure de calcul de
borne inférieure à la Section 2 et diverses heuristiques utilisant l’heuristique de
Krarup à la Section 3. Les résultats numériques apparaissent à la Section 4 et la
conclusion à la Section 5.

2. Borne inférieure

La formulation la plus naturelle du m-PVP a été proposée par De Kort [5] et
est inspirée de la formulation classique du Problème de Voyageur de Commerce
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(PVC) [3]. Elle est définie de la manière suivante. Soit xek une variable binaire ;
xek = 1 si l’arête e ∈ E appartient au cycle k ; 0 sinon. On définit aussi δ(i) =
{e = (i, j) ∈ E : j ∈ V } et E(S) = {e = (i, j) ∈ E : i ∈ S, j /∈ S}. Le m-PVP se
modélise ainsi :

min
m∑

k=1

∑

e∈E

cexek (1)

sous les contraintes :

∑

e∈δ(i)

xek = 2 (i ∈ V, k = 1, . . . , m) (2)

∑

e∈E(S)

xek ≤ |S| − 1 (S ⊂ V, 3 ≤ |S| ≤ �n/2�, k = 1, . . . , m) (3)

m∑

k=1

xek ≤ 1 (e ∈ E) (4)

xek ∈ {0, 1} (e ∈ E, k = 1, . . . , m). (5)

Comme pour le PVC, ces contraintes s’expliquent aisément. L’objectif (1) est la
minimisation de la longueur des m cycles. Les contraintes (2) sont les contraintes
de degré qui assurent que pour chaque cycle, deux arêtes sont incidentes à chaque
sommet. Les contraintes (3) imposent qu’aucun des m cycles ne contient de sous-
tours. Les contraintes (5) assurent que la solution est entière. Les contraintes (4)
permettent d’obtenir des cycles à arêtes disjointes en interdisant la présence mul-
tiple de la même arête dans la solution.

À partir de la formulation précédente, il est possible d’obtenir une relaxation
du m-PVP par ajout de variables et de contraintes. À cette fin, nous introduisons
la variable binaire xe =

∑m
k=1 xek où xe = 1 si l’arête e ∈ E appartient à l’un des

cycles de la solution, 0 sinon. La formulation à deux indices s’écrit :

min
∑

e∈E

cexe (6)

sous les contraintes :

∑

e∈δ(i)

xe = 2m (i ∈ V ) (7)

xe ∈ {0, 1} (e ∈ E) (8)
∑

e∈E(S)

xe ≤ m(|S| − 1) (S ⊂ V, 3 ≤ |S| ≤ n − 3). (9)

Le graphe support de la solution de ce modèle est un graphe 2m-régulier, qui
étant donné que cette formulation n’est qu’une relaxation du m-PVP, n’est pas
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Figure 1. Graphe non hamiltonien admissible pour le modèle à
2 indices avec m = 2.

forcément m-PVP admissible, autrement dit, il n’admet pas forcément une solution
admissible du m-PVP. C’est par exemple le cas du graphe de la figure 1 où tous
les coûts sur les arêtes sont égaux à 1. Ce graphe décrit une solution admissible du
modèle à deux indices, mais il n’est pas hamiltonien (Bauer et al. [1]) et il n’est
donc pas 2-PVP admissible.

Ce modèle à 2 indices, bien que NP-difficile, se résout en un temps raisonnable
pour les instances considérées à l’aide d’une méthode de séparation et coupes
et produit une borne inférieure z sur z∗ [7]. La qualité de cette borne peut être
améliorée par l’ajout de contraintes de 2-couplage et de peignes [8]. Dans la suite de
l’article, nous considérons implicitement que ces contraintes font partie du modèle,
lequel sera résolu à l’aide d’une méthode de séparation et coupes efficace comme
dans [8]. Dans la grande majorité des cas, nous avons z = z∗.

3. Heuristiques

Nous présentons dans cette section quatre heuristiques pour la détermination
d’une borne supérieure z sur le coût optimal du m-PVP. La première a été pro-
posée par Krarup [11]. Les trois autres sont nouvelles et améliorent la première
heuristique.

3.1. Heuristique de Krarup

L’heuristique de Krarup [11] est une heuristique constructive gloutonne qui peut
être décrite de la façon suivante :

Étape 1 (Initialisation). Poser z = 0 et S = ∅.
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Figure 2. Exemple d’échange 2-opt appliqué à deux cycles : le
retrait des arêtes (2, 3), (1, 5) et leur remplacement par (1, 3),
(2, 5) donne lieu à une solution inadmissible.

Étape 2 (Calcul des cycles). Résoudre le PVC sur G′ = (V, E\S). Soit z le
coût de cette solution et SPV C l’ensemble des arêtes de cette solution.
Mettre à jour z = z + z et S = S ∪ SPV C .

Étape 3 (Test d’arrêt). Si m cycles ont été calculés, terminer ; sinon, retourner
à l’étape 2.

3.2. Heuristique de perturbation 2-opt

Cette heuristique applique une perturbation de type 2-opt [12] à la solution
produite par l’heuristique de Krarup. Cette perturbation enlève deux arêtes d’un
cycle et reconnecte les deux châınes ainsi créées en utilisant deux autres arêtes.
Ce type de mouvement ne peut être appliqué qu’au sein d’un même cycle. En
effet, essayer d’appliquer une perturbation 2-opt sur deux cycles distincts entrâıne
l’obtention d’une solution non admissible, soit parce qu’on obtient un seul cycle
qui utilise deux fois chaque sommet, soit parce que les contraintes de degrés ne
sont plus respectées (voir Fig. 2). Si les PVC sont résolus de façon optimale dans
l’heuristique de Krarup, appliquer ce mouvement ne peut que dégrader la solution
finale. L’idée est donc d’utiliser cette perturbation sur le premier cycle de l’heu-
ristique de Krarup afin d’obtenir un premier cycle différent, puis de poursuivre
l’heuristique telle que décrite précédemment afin d’obtenir une nouvelle solution.
Cette opération est répétée pour tous les choix de deux arêtes possibles dans le
premier cycle obtenu par l’heuristique de Krarup ou par la meilleure perturbation
antérieure.

Étape 1 (Initialisation). Calculer une solution de départ de coût z grâce à l’heu-
ristique de Krarup. Sauvegarder cette solution. Soit {e1, . . . , en} l’en-
semble des arêtes du premier cycle C. Poser i = 1 et j = 3.
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Étape 2 (Mouvement 2-opt). Supprimer les arêtes ei et ej du cycle C et les
remplacer par deux autres arêtes afin d’obtenir un cycle hamiltonien C′

de coût z′. Poser z′ = z′ et S = C′.
Étape 3 (Procédure complément). Résoudre le PVC sur G′ = (V, E\S). Soit z

le coût de cette solution et SPV C l’ensemble des arêtes de cette solution.
Mettre à jour z′ = z′ + z et S = S ∪ SPV C . Itérer cette étape jusqu’à
l’obtention de m cycles.

Étape 4 (Mise à jour et test d’arrêt). Si z′ < z, sauvegarder cette solution. Poser
C = C′, z = z′, i = 1 et j = 3. Sinon, faire j = j + 1. Si j = n + 1,
faire i = i + 1 et j = i + 2. Si i = n − 1, terminer ; sinon, retourner à
l’étape 2.

En pratique cet algorithme est très lent. En effet, dans le meilleur des cas, c’est-à-
dire si la solution de départ n’est pas améliorée, il donne lieu à (m− 1)(n− 3)n/2
résolutions de PVC. Cependant il est possible d’accélérer cette heuristique grâce à
une procédure de restriction de graphe appliquée immédiatement avant l’exécution
de l’étape 2. Un graphe restreint peut être obtenu grâce à la formulation à deux
indices et une borne supérieure z fournie par l’heuristique de Krarup, par exemple.
Afin de le décrire, introduisons les notations suivantes :

E1 : l’ensemble des arêtes qui ne peuvent pas appartenir à une solution de
coût inférieur à z ;

E2 : l’ensemble des arêtes qui ne sont pas dans E1 ;
G̃ : le graphe défini par G̃ = (V, E2). Ce graphe restreint sera utilisé dans

certains des algorithmes décrits ci-dessous.
Ces ensembles peuvent être obtenus par la procédure restriction suivante :
Étape 1 (Initialisation). Résoudre le modèle à deux indices. Soit x la solution

de ce modèle. Poser E1 = E2 = ∅.
Étape 2 (Mise à jour de E1). Pour chaque arête e ∈ E, si xe = 0, résoudre à

nouveau le modèle à deux indices en forçant l’utilisation de cette arête.
Soit z le coût de la solution obtenue. Si z ≥ z, insérer e dans E1, sinon,
l’insérer dans E2.

Étape 3 (Mise à jour de E2). Pour chaque arête e ∈ E, si xe = 1, insérer e
dans E2.

Il suffit ensuite d’appliquer l’heuristique de perturbation 2-opt sur le graphe res-
treint G̃. Cette restriction a pour effet de réduire considérablement le nombre
de mouvements de type 2-opt et donc de résolutions de PVC et de rendre cette
heuristique plus efficace.

Une autre amélioration réside en l’utilisation d’une borne inférieure sur le coût
des cycles restant à calculer lors de la procédure complément à l’étape 3. En
effet, grâce à la formulation à deux indices, on peut obtenir une telle borne. Si le
coût des cycles déjà calculés plus la borne inférieure sur le coût des cycles restant
à calculer est supérieur au coût z de la meilleure solution connue, alors il est
inutile de poursuivre la procédure complément qui ne permettra pas d’obtenir
une meilleure solution. Tout comme la première amélioration, celle-ci permet de
réduire significativement le nombre de résolutions de PVC.
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Quatre autres versions de l’heuristique de perturbation 2-opt ont également
été développées afin d’en diminuer le temps de calcul. Ces différentes heuristiques
explorent un moins grand nombre de solutions et sont donc plus rapides mais
aussi moins performantes. L’étape la plus coûteuse de l’heuristique de perturbation
2-opt étant l’étape 3, qui nécessite un très grand nombre de résolution de PVC, les
modifications interviennent à ce niveau. Trois des nouvelles heuristiques réduisent
le nombre de résolutions de PVC en n’appliquant pas systématiquement l’étape 3.
Les deux dernières heuristiques, exploitent le fait que la borne inférieure obtenue
par le modèle à 2 indices est très proche de l’optimum. Plutôt que de chercher une
solution meilleure que la précédente, on peut donc tenter de trouver une solution
plus proche de la valeur de cette borne inférieure. Les heuristiques peuvent être
décrites de la façon suivante :

2-opt 50%: L’étape 3 de l’heuristique de perturbation 2-opt est appliquée
avec une probabilité de 0.5.

2-opt mn: Pour un cycle donné, l’étape 3 de l’heuristique de perturbation
2-opt n’est appliquée qu’avec une probabilité égale à min{1, 50/mn}.

2-opt-borne inf: Soit z la valeur de la borne inférieure fournie par le modèle
à 2 indices. Si la somme du coût des cycles déjà calculés et de la borne

inférieure sur le coût des cycles restant à calculer est supérieure à
z + (z − z)/2, la procédure complément n’est pas poursuivie.

2-opt-borne inf mn: Cette version combine les deux versions précédentes.

3.3. Heuristique de perturbation inversée

Comme expliqué dans la section précédente, il est très difficile d’améliorer une
solution complète composée des m cycles. Par contre, il est possible de compléter
une solution partielle en s’inspirant de l’heuristique de Krarup. Comme pour
l’heuristique précédente, l’heuristique de perturbation inversée modifie le cycle
de départ de l’heuristique de Krarup et donc la solution finale obtenue.

À l’étape 1 de cette heuristique, on considère S1 = {h1
1, . . . , h

m
1 }, l’ensemble

des cycles fournis par l’heuristique de Krarup. L’heuristique proposée exploite le
fait que le dernier des cycles de cette solution, le cycle hm

1 , peut contenir des
arêtes qui n’appartiennent pas à la solution optimale. Afin d’éviter que ces arêtes
n’apparaissent à nouveau dans une solution, nous devons donc trouver une autre
façon de générer ce cycle. Nous avons donc décidé de choisir les r arêtes les plus
courtes de ce cycle, r étant un paramètre, et de fixer le coût de ces arêtes à 0 avant
de résoudre un PVC qui donnera lieu à un nouveau cycle h1

2. De cette façon le cycle
h1

2 contiendra certainement les meilleures arêtes du cycle hm
1 ainsi que des arêtes

des premiers cycles de la solution S1. Il suffit ensuite d’appliquer la procédure
complément décrite à l’étape 3 du premier algorithme de la Section 3.2 sur le
cycle h1

2 avec la matrice des coûts non modifiée pour obtenir une nouvelle solution
S2 = {h1

2, . . . , h
m
2 }.
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Cette première idée permet d’obtenir une nouvelle solution mais il est possible
de la développer davantage. En effet, on peut conserver le premier cycle h1

2 ainsi
obtenu et ensuite de répéter l’opération pour obtenir les cycles subséquents. On ob-
tiendra ainsi d’autres solutions parmi lesquelles il suffira de conserver la meilleure.
Étape 1 (Initialisation). Appliquer l’heuristique de Krarup afin d’obtenir la so-

lution S1 = {h1
1, . . . , h

m
1 } de coût z. Poser i = 1.

Étape 2 (Modification des coûts). Fixer le coût des r plus petites arêtes du
cycle hm

i à 0 et calculer le cycle hi
i+1 dans G = (V, E) avec

E = E\{h2
1, . . . , h

i−1
i } si i ≥ 2 et E = E si i = 1.

Étape 3 (Calcul des cycles suivants). Utiliser la procédure complément sur les
cycles h1

2, . . . , h
i
i+1 afin d’obtenir la solution Si+1 = {h1

2, . . . , h
i
i+1, h

i+1
i+1,

. . . , hm
i+1} de coût z.

Étape 4 (Test d’arrêt). Si z < z, poser z = z et sauvegarder la solution Si+1.
Incrémenter i. Si i < m, retourner à l’étape 2 ; sinon, terminer l’algo-
rithme.

A la suite de nombreux tests, le paramètre r a été fixé à n/5, ce qui semble donner
les meilleurs résultats.

3.4. Heuristique de Krarup restreinte

Les heuristiques proposées précédemment sont basées sur l’heuristique de Kra-
rup. Cependant, nous avons remarqué grâce à la procédure restriction de la
Section 3.2 qu’il arrive que cette heuristique utilise des arêtes qui ne peuvent pas
appartenir à une solution optimale. Nous avons donc décidé de répéter l’heuris-
tique de Krarup sur le graphe réduit G̃ après l’avoir appliquée une première fois
afin d’obtenir la borne supérieure nécessaire à cette restriction.

L’idée utilisée ici peut encore être développée. En effet, comme il est probable
que les arêtes aux coûts les plus élevés n’appartiennent pas à de bonnes solutions,
il peut être intéressant de restreindre davantage le graphe G̃. Il faut toutefois faire
attention de conserver un nombre suffisant d’arêtes pour pouvoir obtenir au moins
une solution. Pour diminuer le nombre d’arêtes nous avons décidé de réduire le
degré des sommets en prenant garde de ne pas descendre en-dessous de 2m. A
chaque itération nous décrémentons donc le degré du sommet le plus élevé en
éliminant l’arête de coût maximum, tout en faisant attention à ce que cela ne fasse
pas diminuer le degré de l’autre sommet adjacent en-dessous de 2m. Bien entendu,
il est inutile de recalculer une nouvelle solution si l’arête supprimée n’appartient
pas à la solution de l’heuristique de Krarup.
Étape 1 (Initialisation). Appliquer l’heuristique de Krarup afin d’obtenir une

solution de coût z et utiliser le modèle à deux indices pour obtenir une
borne inférieure z.

Étape 2 (Restriction). Restreindre le graphe à l’aide de la borne supérieure de
coût z. Soit G̃ = (V, E2) le graphe résultant.

Étape 3 (Suppression d’une arête). Sélectionner un sommet de degré maximum
dans G̃, supprimer une arête de E2 de coût maximum adjacente à
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ce sommet sauf si cela fait diminuer le degré du sommet adjacent en
dessous de 2m.

Étape 4 (Calcul de solution). Si l’arête supprimée n’appartient pas à la solu-
tion de l’heuristique de Krarup, retourner à l’étape 3. Sinon, appliquer
l’heuristique de Krarup au graphe restreint G̃.

Étape 5 (Test d’arrêt). Si aucune solution n’existe dans le graphe, terminer.
Sinon, soit z le coût de la solution. Si z = z, la solution optimale a été
obtenue, terminer. Si z < z, poser z = z et retourner à l’étape 2. Sinon,
retourner à l’étape 3.

4. Résultats numériques

Les algorithmes que nous venons de décrire ont été codés en C++ et ont été
exécutés sur un Pentium IV Extreme Edition 3.4 Ghz. Tous les modèles linéaires,
utilisés pour obtenir la borne inférieure, ont été résolus à l’aide de CPLEX 9.0 et les
solutions du PVC ont été obtenues grâce à l’algorithme LKH [10]. Cet algorithme
est une heuristique efficace pour la résolution du PVC symétrique qui fournit, pour
les instances que nous considérons, une solution optimale ou trés proche de celle-ci.
Une limite de 3600 s a été utilisée lors de ces tests. Les instances pour lesquelles
la solution finale de l’heuristique n’a pas été obtenue avant cette limite ne sont
pas comptabilisées dans les moyennes. Pour ces instances, une solution est malgré
tout connue et est, dans le pire des cas, la solution de l’heuristique de Krarup.

Les tests ont été exécutés sur des instances euclidiennes aléatoires et sur des
instances de TSPLIB [15]. Les instances euclidiennes aléatoires ont été obtenues en
générant n points à coordonnées entières de façon aléatoire selon une loi uniforme
discrète dans un carré de 100 par 100 et en calculant la distance euclidienne entre
chaque paire de points. Dix instances de chaque taille ont été générées et pour
chaque instance les tests ont été effectués pour m = 2, . . . , 9.

Les résultats obtenus avec ces toutes les heuristiques sont résumés dans le Ta-
bleau 1 pour les instances euclidiennes aléatoires et dans le Tableau 2 pour les
instances de TSPLIB. Un tableau supplémentaire 3 résume les résultats obtenus
pour les deux heuristiques les plus rapides, l’heuristique de perturbation inversée
et l’heuristique de perturbation 2-opt-borne inf mn, sur des instances de TSPLIB
d’une taille plus importante. Les Tableaux 1, 2 et 3 indiquent les ratios entre les
valeurs des heuristiques de Krarup, de 2-optimalité, de perturbation inversée ou de
Krarup restreinte et la valeur de la borne inférieure. Les temps de calcul nécessaires
pour chaque heuristique sont également présentés, à l’exception de celui de l’heu-
ristique de Krarup qui, étant donné la taille relativement petite des graphes et
l’efficacité de LKH, s’exécute en moins d’une seconde.

Les entêtes de ces tableaux sont les suivants :

n : nombre de sommets du graphe,
m : nombre de cycles à arêtes disjointes dans la solution,
z/z : ratio de la borne supérieure sur la borne inférieure,
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Inversée : heuristique de perturbation inversée,
Restreinte : heuristique de Krarup restreinte,
2-opt : heuristique perturbation 2-opt,
2-opt 50% : heuristique perturbation 2-opt 50 %,
2-opt mn : heuristique perturbation 2-opt mn,
2-opt-borne inf : heuristique perturbation 2-opt-borne inf,
2-opt-borne inf mn : heuristique perturbation 2-opt-borne inf mn,
Secondes : temps CPU en seconde utilisé pour cette instance.

À l’analyse des résultats obtenus pour les instances euclidiennes aléatoires, nous
constatons que ces heuristiques sont très précises. Cela est principalement dû à la
précision de l’heuristique de Krarup qui fournit une solution éloignée en moyenne
de 0.45% de la valeur de la borne inférieure. Les autres heuristiques étant des heu-
ristiques d’amélioration s’appliquant sur la solution de l’heuristique de Krarup,
leur ratio est forcément plus petit que celui de l’heuristique de Krarup. L’heu-
ristique de perturbation 2-opt est celle qui fournit les meilleures solutions avec
un ratio z/z égal à 1.0022, correspondant à une diminution d’écart de plus de
50% par rapport à l’heuristique de Krarup. L’heuristique de perturbation inversée
réduit l’écart d’optimalité de l’heuristique de Krarup d’environ 25% moyennant
des temps de calcul très modestes. On peut également observer que les heuris-
tiques de perturbation inversée et de perturbation 2-opt-borne inf mn permettent
d’obtenir de bonnes solutions pour de grandes instances en un temps raisonnable.

On peut remarquer que l’heuristique la plus précise est l’heuristique 2-opt et la
moins précise est celle de perturbation inversée. Malheureusement, malgré cette
constatation, aucune des heuristiques ne domine les autres, mais les heuristiques de
Krarup restreinte et 2-opt-borne inf sont dominées. En effet, l’heuristique la plus
rapide est l’heuristique de perturbation inversée et la plus lente est l’heuristique
2-opt. Le principal problème de cette dernière est que le temps de calcul augmente
fortement lorsque m augmente. Cela est dû au fait que pour m grand, on doit
résoudre de nombreux PVC.

Les résultats obtenus pour les instances de TSPLIB sont sensiblement équivalents
même si quelques différences peuvent être observées. Ces différences peuvent être
expliquées en partie par le nombre d’instances sur lesquelles la moyenne est cal-
culée. Pour les instances euclidiennes aléatoires, la moyenne est effectuée sur
310 instances alors que pour les instances de TSPLIB, celle-ci n’est effectuée que
sur 28 instances. Les instances fournissant des résultats éloignés de la moyenne ont
donc plus d’influence sur celle-ci que pour les instances euclidiennes aléatoires.

5. Conclusion

Nous avons développé plusieurs heuristiques pour le Problème du Vendeur m-
Péripatétique. Chacune des heuristiques améliore la qualité de la solution fournie
par l’heuristique classique de Krarup. Dans le meilleur des cas, la réduction de
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l’écart d’optimalité atteint 50%. Si on tient compte simultanément de la qualité
de la solution et du temps de calcul, aucune des heuristiques proposées ne domine
les autres.
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